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Introduction

Parmi les systemes critiquesI"une catégorie est constituée des protocoles de télécommuni-
cation. Véritables systemes nerveux des réseaux et des systemes distribués de tout sortel’
les protocoles connaissent aujourd’hui un développement spectaculaire. Leur complexité ne
cesse de grandirl'due d’une part aux fonctionnalités et aux applications de plus en plus nom-
breusesl'et d’autre partI'aux contraintes de fiabilité et de stireté de plus en plus séveres. Ces
raisons font que les protocoles constituent aujourd’hui un vrai défi autant pour la conception
que pour la mise en service et ’exploitation.

Formalismes de description

L’utilisation des méthodes et des outils formels d’aide a la conception a été reconnue comme
la seule approche en mesure de garantirle bon fonctionnement des protocoles. C’est pourquoil’
pour les décrire de maniére concisel'compléte et non-ambiguél'ont été concus trois langages
de spécification formelle: ESTELLE [ISO89T'BD8S|TLOTOS [ISO88I'BBS8S] et SDL [IT94dT
ST87]. Ces formalismesI'désignés par le nom générique de langages FDT 'Tont été définis et
sont normalisés par des organismes internationaux de standardisation dans le domaine de
télécommunicationsI'I'ISO? et 'TTU 3. Assistés par des méthodologies de développement et
des outils allant de simples éditeurs et analyseurs syntaxiques jusqu’a des vérificateurs et
des générateurs de codel'ces langages constituent actuellement la base formelle de ce qu’on
appelle I'ingénierie de protocoles.

Depuis leur définitionI'les langages FDT connaissent une évolution continuel'soigneusement
contrélée par les comités de normalisationl’afin de faire face aux exigences manifestées
par le développement des protocoles. Parmi ces exigencesI'’introduction des aspects non-
fonctionnels dans les spécifications tend a occuper actuellement une place centrale. Plus
particulierementI'des caractéristiques quantitatives mesurant la qualité des services (QoS)I’
comme par exemple le temps de réponse ou les performances sont de plus en plus présentes
dans les descriptions informelles des protocoles. Ces contraintes ne peuvent plus étre igno-
rées d’autant qu’elles constituent des exigences tres fortes sur le bon fonctionnement des
protocoles de transfert & haut débit ou multimedia. Elles doivent étre prises en compte des

1. Formal Description Techniques
2. International Standards Organisation
3. International Telecommunication Union



2 INTRODUCTION

les premieres phases de conceptionl'et nécessitent aussi d’étre validées autant au niveau de
la spécification qu’au niveau de la réalisation concrete du protocole.

Dans ces conditionsI'la définition des extensions des langages FDTI'avec une sémantique
adéquate du tempsl'est devenue un probleme cruciall’actuellement & l’ordre du jour des
comités de normalisation et d’autres groupes de travaill'tant académiques que industriels. Ce
probléme est néanmoins difficile & résoudre carl'une telle sémantique doit prendre en compte
non-seulement des considérations techniques sur le tempsI'mais aussi des considérations plus
pragmatiques liées & son utilisation. Sur ce dernier pointI'on pense notamment a l’intégration
d’une telle sémantique au sein des méthodes et des outils déja existants autour de langages
FDT.

Nous nous intéressons plus particuliecrement au langage SDL* [IT94d|Taujourd’hui & la base
d’une technologie industrielle pour la spécification et la validation formelle des protocoles.
Largement employé par les développeurs industrielsI'son succes incontestable est du a son
modele formel simple et intuitif & base d’automates communicants. Sans doutel'la promotion
constante faite par 'I'TU et D'existence des outils commerciaux d’une bonne qualité ont
contribué aussi a ce succes.

Un point de départ pour trouver la bonne sémantique du temps pour SDL sont les résultats
issus de I’étude sur la sémantique des systémes temporisés [DiI8II'ADI4] ainsi que le dévelop-
pement des méthodes de vérification pour ces systemes [ACD93THNSY94]. Axe de recherche
important au sein du laboratoire VERIMAGT’analyse de systemes temporisés a donné lieu
a des modeles tres expressifs pour la description des aspects temporels [NRSV8II'BSTI7] et
a des méthodes et des outils efficaces d’analyse liés & ces modeles [Yov97].

Validation

L’évolution des protocoles et des langages FDT exige implicitement 1’évolution et le dévelop-
pement des méthodes et des outils adéquats pour leur validation. Afin de pouvoir garantir le
bon fonctionnement d’un protocolel'deux méthodes complémentaires existent et sont utilisées
depuis longtemps:

— La vérification formelle consiste a comparer la description d’un protocole (la spécifi-
cation) avec la description des services attendus (les propriétés). Cette comparaison
s’effectue selon une relation de satisfaction définie formellement.

Il existe deux grandes approches pour la vérification. L’approche déductive introduite
par [Hoa69]T consiste a prouver les propriétés en utilisant des axiomes et des regles
d’inférence associées a la spécification par une sémantique axiomatique. L’avantage de
cette approche est sa généralité. En revanchel'elle est au mieux semi-automatisable en
utilisant des démonstrateurs automatiques ou des systemes de réécriture.

L’approche basée sur des modéles ou model-checking [QS82T' CES83]|'que nous consi-
dérons plus particulierement dans ce travaill'consiste a montrer que 1’ensemble des

4. Specification and Description Language
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comportements décrits par une spécification est un modelel"au sens logique du termel’
pour les propriétés. Pour la vérification des protocolesI'le modele habituel associé est
un systéme de transitions étiquetéesl’c’est-a-dire un automate dont les transitions entre
états sont étiquetées par les actions du protocole. Le processus de vérification se décom-
pose alors en deux phases: compilation d’un protocole vers un systéeme de transitions
étiquetéesI'puis wvérification sur ce systeme. L’'intérét pratique de cette approche est
qu’elle est compléetement automatisablel'si le modele du protocole est fini. Elle est par
contre limitée par la taille des modeles générés.

— Le test de conformité [ISO92| consiste a démontrer la conformité d’une réalisation
concrete du protocole (I’implémentation) a sa description formelle (la spécification) de
référence. La aussil'la relation de conformité peut étre définie formellement [Bri88].

Dans la pratiquella conformité est testée a ’aide d’une suite de testsI'construits a partir
de la spécification et des propriétés que ’on veut tester. Pour les mémes raisonsI'nous
considérons ’approche basée sur les modeles. Le test est décomposé en deux phasesl’
compléetement automatisables: génération d’une suite de tests a partir du modele de
la spécification et des propriétés a testerI'puis exécution de tests sur I'implémentation
a ’aide d’un testeur. Nous nous intéressons uniquement a la phase de génération de
suite de testI'comme le montre la figure I.1.

HistoriquementIle test a été la premiere et principale méthode de validation. Il reste une
activité toujours tres importantel'’étant données les difficultés majeures de conception

et vérification formelle.

|

—_— compilation
propriété propriété
-

B i

— . . génération
vérification | 1| modele || de tests

g g

Y

vral / fau‘x suite de tests
diagnostic

o rrT J ~ @@/

Fic. 1.1 — Validation basée sur les modeéles.

L’application de ces techniques au sein du laboratoire VERIMAG a donné lieu & des outils
performants autant pour la vérification que pour le test. En particulierI'nous mentionnons
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Poutil ALDEBARAN [Fer88I'BFKM97] dédié a la vérification des propriétéslainsi que I'outil
TGV [FJJV97]T'réalisé en collaboration avec ’équipe Pampa de 1'Irisal'dédié a la génération
de suites de test.

Explosion des états

Le probleme lié aux méthodes de validation basée sur les modeles finis est la taille de ces
modeles. Des que les protocoles étudiés sont de complexité réalistel'la taille du modele cor-
respondant devient rapidement prohibitive; ce probleme est connu sous le nom de probléeme
de l’explosion des états. Les causes principales sont les suivantes:

— la complexité des données manipuléesI'puisqu’une représentation énumérative associe
normalement un état a chaque valuation des variables du protocole;

— lasynchronisme des composantesl'en sachant que I'exécution parallele est représentée
par [’entrelacement d’actions élémentaires.

L’explosion des états est un probleme crucial pour les outils de validation travaillant sur
un modele complétement énuméré. Ces outils se trouvent de fait limités a la validation de
modeles ayant environ quelques millions d’étatsI'ce qui est largement insuffisant pour des
cas réalistes.

Des nombreux travaux ont été effectués pour trouver des solutions a ce probleme en ne
représentant qu’'une partie du modele en mémoire [JJ8ITFJIM92|Ten reduisant le nombre
des chemins & explorer [GW91I'Val92I'Pel94T' God96]I"en décomposant le systéme a véri-
fier [Pnu85I'Win90I'GS90b|Ien utilisant techniques d’abstraction [GLI3I'Lon93I'CGL94|T'ou
encore en utilisant des représentations symboliques compactes du modele [CBM8IIBCM T90I"
Bry92I'McM93|.

Dans ce contextel'l'utilisation de techniques applicables pendant la phase de compilation et
capables des fournir des informations sur le comportement des protocolesI'sans construire
explicitement les modelesI'est une approche intéressante. En particulierl'les analyses de
flot de domnéesI’ou analyses statiquesI'sont un instrument tres puissant pour calculer des
informations sur la maniere dont un programme utilisent ses données. Utilisées avec un succes
remarquable dans I'optimisation de code (voir par exemple [ASU86I'Muc97]) ces techniques
s’averent indispensables pour la validation de protocoles qui comportent des données non-
triviales. Face a ’explosion des étatsIles techniques d’analyse statique constituent une source
potentielle des solutionsI'qui méritent d’étre explorées et expérimentées.

Objectifs de la these

Le travail que nous présentons a comme objectif I’étude et la mise en ceuvre d’une représen-
tation intermédiaire permettant la prise en compte des aspects temporels dans les protocoles
tout en conservant les techniques de validation existantes. Nous nous intéressons plus parti-
culierement aux themes suivants:
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Une représentation intermédiaire

Nous nous intéressons a la définition d’une représentation intermédiaire pour la spécification
de protocoles quil’d’une part doit étre suffisamment expressive pour intégrer les aspects
essentiels de ces systemesl'et d’autre part étre le mieux adaptée pour la validation formelle
de propriétés.

Du point de vue expressivitéla part des aspects fonctionnels existants dans les langages FDTT
on s’intéresse a décrire de maniére non-ambigué différents types de contraintes temporelles.
Concernant la validationI'on cherche une représentation située en amont de ’explosion des
états ou 'application des techniques d’analyse statique soit encore possible et réaliste. De
plusl'on cherche une sémantique opérationnelle bien définiel'nous permettant une compilation
efficace vers des modeles.

Des nombreux formalismes existent'comme par exemplel'les algebres de processus [Mil80T
Hoa84]I"avec ou sans valeursI'les réseaux de Petril'les automates communicantsI'etc. Le
formalisme que nous avons choisi pour cette étude est une extension des automates tempo-
risés avec urgences [BST97]T'en ajoutant la communication synchrone par rendez-vous et
asynchrone par files d’attentes. Il satisfait toutes les exigences imposées et de plusl'c’est un
modele similaire & ceux utilisés par des outils de validation existants.

Analyse statique pour la validation

Nous nous sommes fixé comme deuxieme objectif I’étude et I’évaluation de quelques unes
des techniques d’analyse statiquel'vues comme des solutions potentielles a 'explosion des
états. Les exigences sont 'efficacité sur des exemples de taille réaliste et 1'utilité des résultats
obtenus pour la validation.

Parmi les techniques d’analyses de flot de données utilisées dans I'optimisation de code [ASUS6T"
Muc97] quelques unes nous ont semblé intéressantes. L’analyse des variables actives [ASU8GE|
constitue un moyen tres fin et efficace pour calculer 'utilité des données dans un programme.
L’application des résultats obtenus peut donner lieu a des réductions spectaculaires sur la
taille de modeles générés. De la méme manierel'la propagation de constantes [ASUS6I'WZI1]
ou des invariants [BBM97T'BL99] nous permet d’augmenter les connaissances sur le fonc-
tionnement d’un protocolel'et aussi de réduire encore la représentation de son modele.

FinalementI'on s’intéresse aussi au calcul d’abstractionsI'une technique indispensable pour
faire face a la complexité de protocoles. En particulierI'des techniques statiques de slicingl’
dont une syntheése peut étre trouvée dans [Tip94]|I'semblent bien adaptées & nos exigences.
Employées principalement pour la mise au point de programmes (debugging)Ielles per-
mettent I'extraction automatique de tranches d’un programme représentatives pour la vali-
dation d’une propriété fixée. Leur cout est extrémement faible.
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Fi1Gc. 1.2 — Nos objectifs.

Un environnement de validation

Notre dernier objectif est la conception d’un environnement de validation autour de la re-
présentation intermédiaire.

En généralll’ensemble des outils d’aide a la conception de protocoles est relativement divisée.
D’une partTles outils commerciaux [ABI'Ver| qui respectent les normes FDTT'sont employés
par une large catégorie d’utilisateurs mais en revanchelils offrent des techniques assez limitées
pour la validation. D’autre partT'les outils académiques [FGKT96T'Hol91T' Yov97T'FJJVI7T
BLO98| offrent des meilleures performances pour la validation. Par contre ils sont souvent
développés autour de formalismes dont les liens avec les normes ne sont pas toujours claires
et n’ont pas beaucoup d’utilisateurs.

Notre environnement doit assurer un lien entre ces deux catégories d’outils. Il doit permettre
de spécifier des protocoles complexes (écrits notamment en SDL) sur lesquels nous pouvons
appliquer des techniques et algorithmes de validation performants. En particulier'afin de
faciliter la connexion des outils existants ou encore d’en développer d’autresI'l’environnement
devrait fournir a I'utilisateur plusieurs ouverturesI'a différents niveaux de représentation de
protocoles. D’abordI’au niveau représentation intermédiaire nous allons connecter des outils
d’analyse statique et définir des connexions de niveau langage avec d’autres formalismes.
Ensuitel'au niveau du modele sémantique i.el'les systéemes de transitions étiquetéesI'nous
allons connecter des outils de vérification et de génération de suites de test.
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Plan du document

La premiere partie décrit les formalismes de description que nous avons examiné pour la
spécification de protocoles. Nous nous intéressons principalement a la sémantique dynamiquel’
qui permet d’associer a la description d’un protocole ’ensemble de ses comportements. La
sémantique statiquel'concernant en général la description des types de données est ignorée.
En faitI'les types de données sont une composante orthogonalel'qui peut étre considérée
comme un parametre pour la description du comportement.

Le chapitre 1 présente les principaux aspects syntaxiques et sémantiques du langage SDLI’
basés sur la Recommandation Z.100 de 'TTU [IT94d]. Nous discutons quelques uns des
problemes liés a la sémantique dynamique actuelle du langage SDLIainsi que quelques
unes des sémantiques alternatives proposées au cours du temps.

Le chapitre 2 présente la représentation intermédiaire IFI'sa syntaxe et sa sémantique
opérationnelle en termes de systemes de transitions étiquetées. IntuitivementI cette
représentation est construite a base d’automates temporisés communiquant soit par
files d’attentel'soit par rendez-vous et représente le meilleur compromis que nous avons
trouvé entre ’expressivité de description le support de validation automatique.

Le chapitre 3 présente la traduction d’un sous ensemble du langage SDL vers la représen-
tation intermédiaire IF. Cette traduction explicitel'a 'aide de primitives de [FT'une
grande partie des constructions syntaxiques de SDLI'tout en préservant la sémantique
de la norme Z.100. Des choix originaux sont proposés au niveau de la sémantique du
tempsl'afin d’obtenir une représentation plus adaptée & la validation.

La deuxieme partie décrit les techniques d’analyse et les outils que nous avons développés
autour de SDL et IF.

Le chapitre 4 présente ’adaptation de quelques techniques d’analyse statique aux pro-
grammes [F. Nous nous sommes intéressé de plus prés aux techniques générales issues
du domaine de 'optimisation de codel'’comme par exemple ['analyse de variables ac-
tives et la propagation de constantesI'mais aussi aux techniques plus orientées vers la
validation comme la génération d’invariants structurels et le calcul d’abstractions.

Le chapitre 5 présente des techniques pour la simulation exhaustive de programmes IF.
Plusieurs modes de simulation complémentaires sont définis: énumérativel'mixte et
symbolique. Ils different par leur maniere de représenter les états ainsi que par la
maniere de calculer les transitions entre ces états. Pour chacun d’euxI'quelques principes
généraux d’optimisation basés sur des résultats d’analyse statique sont aussi présentés.

Le chapitre 6 présente ’environnement de validation existant autour de IF. Cet environ-
nement est basé sur l'intégration d’un nombre d’outils industriels et académiquesI'et
couvre la plupart des techniques de validation employées couramment pour la vali-
dation de programmesI'qui sont la simulation interactive ou aléatoirel'la vérification
formelle de propriétéslet la génération de séquences de test.
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La troisieme partie présente quelques études de cas validées a 1’aide de nos outils ainsi que
des conclusions et des perspectives d’évolution futures.

Le chapitre 7 présente des résultats concrets obtenus en appliquant la technologie de va-
lidation existante autour de IF sur trois protocoles de communication. Ces résultats
confirment le bien fondé de notre approche en relevant la puissance d’expression de
notre modele intermédiairel T'importance des analyses statiques en amont de la valida-
tionI'et 'intérét d’avoir plusieurs techniques de validationl'au sein d’un environnement.

FinalementI'l’annexe A présente la syntaxe et la sémantique du p-calcul modal arborescentl”
utilisé pour la description de propriétés. L’annexe B présente la syntaxe graphique de SDL.



Notations

Nous présentons les notations utilisées dans la suite du document.

Ensembles

Soient ET'EqTI'et E5 des ensembles. Nous utilisons pour les opérateurs ensemblistes les nota-
tions suivantes:

~ () dénote I’ensemble vide;

— FE1 U Ey dénote ['union de Eq et Es;

— F1 N Ey dénote l'intersection de Ey et o ;

— E1\ E» dénote la différence de Ey et Fa;

— E1 C Es dénote l'inclusion de E7 et Eo;

— E1 X Es dénote le produit cartésien de Eq et Eo;
— |E| dénote le cardinal de E ;

— P(E) dénote l’ensemble des parties de E;

— E* dénote l’ensemble des séquences ayant zéro ou plusieurs éléments de F;
Nous considérons les ensembles particuliers:

— B est I’ensemble des valeurs booléennes ;
— 7Z (Z) est I'ensemble des nombres entiers (positifs ou nul) ;

— R (R") est I'ensemble des nombres réels (positifs ou nul);
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Relations binaires

Soit R une relation binaire définie sur un ensemble F. Les propriétés de R auxquelles on
s’intéresse sont :

— réflézvité: Ve € E (z,z) € R
— symétrie: Vx,y € E (z,y) € R = (y,x) € R
— antisymétrie: Vx,y € E (z,y) ER N (y,z)ER = z=y

— transitivité: Vr,y,z € E (z,y) € R N (y,2) € R = (r,2) € R
Nous considérons plus particulierement les relations binaires suivantes:

— préordre: relation réflexive et transitive;
— ordre partiel: relation réflexivel'antisymétrique et transitive ;
— ordre total: ordre partiel et complet Vz,y € E (z,y) € R V (y,z) € R

— équivalence: relation réflexivel'symétrique et transitive;

Fonctions

Une fonction est une application f : Fy — FE»s qui associe a chaque élément x € E; un
élément y € FEs. Fy s’appelle le domaine de définition et Fo s’appelle le domaine de valeurs
de f.

Si f:E; — Esetx; € EyI'y; € Ey pour 1 < i < n nous notons par fly1/z1,... yn/zyn] la
fonction g : By — FEs définie comme suit :

oy sixz=ux;
9(z) _{ f(z) sinon

Treillis
Soit un ensemble E muni d’un relation d’ordre partiel C et soit E' C E.

— les majorants de E': Maj(E') ={z € E |V2' € E' 2’ C z}

— le plus petit des majorants de E' (sl existe) :
UE" € Maj(E'") tel que Vo € Maj(E') UE' Cx

— les minorants de E': Min(E') ={zx € E |V2' € E' x C 2}
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— le plus grand des minorants de E' (s'il existe) :
ME" € Min(E') tel que Vo € Min(E') x CME’

Le couple (E,C) est un treillis si le plus petit majorant LIE’ et le plus grand minorant ME’
existent pour tout partie finie E C E. Le couple (E,C) est un treillis complet si le plus
petit majorant LIE’ et le plus grand minorant ME’ existent pour tout partielfinie et infiniel’
E' CE.

Un treillis complet satisfait la propriété de chaines croissantes si toute chaine (z;);>0 € E
strictement croissante est finie. La longueur maximale de chaines strictement croissantes sera
nommée la profondeur du treillis.

Soit (E,C) un treillis complet et f : E — E une fonction:
— z € E est un point fire de f: f(z) =z
— f est dite monotone croissante: Vr,y € E x Ty = f(z) C f(y)

— f est dite LiI-continue:

V (zi)i>o chaine croissante de E f(L{z; | i > 0}) = U{f(z;) | ¢ > 0}
— f est dite M-continue:
V (x;)i>0 chaine décroissante de E f(M{xz; | ¢ > 0}) = N{f(z;) | ¢« > 0}

Soit (E,C) un treillis complet et f : E — E une fonctionl'on a les propositions suivantes:

1. si f est L-continue (ou lM-continue) alors elle est monotone ;

2. si f est monotone et si le treillis satisfait la propriété de chaines croissantes alors f est
LI-continue (ou M-continue) ;

3. (Tarski) Le plus grand (vf) et le plus petit (uf) point fize d'une fonction f monotone
existent et ils sont uniques; les éléments vf = U{z |z C f(x)} et uf = M{z | f(z) C =}
satisfont :

- flvf)y=vfetVy fly) =y = yCvf
~ fluf)=nfetVy fly =y = pnfCy

4. (Kleene) si f est U-continue (respectivement M-continue) alors:
— uf =U{fO(ME) | i> 0} (respectivement vf = M{fP(LE) | i > 0}).
Syntaxe

Pour les définitions syntaxiques de SDL et IF on utilise le méta-langage défini comme suit :

— les symboles terminaux sont notés en caracteres gras;
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— les symboles non-terminaux sont notés en caracteres italiques;

— le méta-symbole “::=” sépare la partie gauche de la partie droite d’une production;
— le méta-symbole “|” défini le choix entre ses deux parties droites;
— le méta-symbole “[ |” dénote zéro ou une occurrence de I’élément qu’il encadre ;

— la concaténation est notée par juxtaposition;

— ¢ dénote la séquence vide;
Nous utilisons aussi des notations étendues:

— la notation A; .. 4, dénote la concaténation des n éléments A1 Ay ... Ay;

— la notation A; , .. A, dénote la concaténation des n éléments Ay , Az, ... , Ap.

Pour la description du comportement de méta-processus SDL on utilise le méta-langage défini
comime suit :

les méta-opérateurs sont notés en caracteres italiques soulignés;

— les méta-processus et les méta-signaux sont notés en caracteres sans-serif ;
— les comportements élémentaires sont :

— output s to p : I’émission synchrone du signal s vers le processus p;
— anputs from p : la réception synchrone du signal s en provenance du processus p;

— ¢ :une action interne;
— le méta-opérateur “[]” dénote le choix arbitraire entre deux comportements;
)

— le méta-opérateur “;” dénote la composition séquentielle de deux comportements ;

— le méta-opérateur cycle endcycle dénote I’exécution d’un nombre arbitraire de fois du
comportement qu’il encadre.
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Chapitre 1

SDL

SDL (Specification and Description Language) est un langage de spécification formelle pour
les protocoles de communicationI'développé et standardisé par ITU-T ( Telecommunications
Standardisation sectorl’ancien CCITT Comité Consultatif International Télégraphique et
Téléphonique).

SDL fait ’objet d’une révision de I'I'TU-T tous les 4 ans. La premiére version a été disponible
en 1976. Apres les deux évolutions successives de 1980 et 1984I'SDL atteint en 1988 une
forme stableI'décrite par la Recommandation Z.100 de CCITT [IT94d]|'dont une sémantique
formelle est fournie comme annexe [IT94aITT94b]. Les versions ultérieures de 1992 et 1996 ont
concerné notamment 'introduction des concepts orienté-objet. La version de I"année 2000T"
actuellement en cours de standardisationI'constitue un grand pas vers un rapprochement
avec le langage de spécification UML (Unified Modelling Language).

Depuis son apparition['SDL connait un grand succes dans le monde industriel et notamment
dans le monde des télécommunications. Les raisons sont multiples. D’une partI’'SDL a un
modele formel relativement simple : toute spécification SDL décrit un systeme réactif composé
d’un ensemble de processus concurrentsI’communiquant les uns avec les autres et avec leur
environnement. Les processus sont des machines d’états finis étendues avec des variables.
Les spécifications SDL admettent deux syntaxes équivalentes: la syntaxe textuelle SDL/PRI
et la syntaxe graphique SDL/GR. La plus utilisée est la syntaxe graphique. Basée sur des
symboles simplesI’c’est elle qui a fait du SDL un langage largement accepté par les industrielsI’
au détriment d’autres formalismes plus arides comme LOTOS [ISO88] ou ESTELLE [ISO89).
CependantI'pour la concision et la clarté de la présentationI'nous allons utiliser par la suite le
format textuel SDL/PR. FinalementI'il existe des méthodologies et des outils commerciaux
pour assister le développement basé sur SDL. C’est une raison aussi importante quil’a part
la standardisation'donne confiance aux utilisateurs industriels.

Ce chapitre présente les principaux aspects syntaxiques et sémantiques du langage SDL.
Dans une premiére partie nous présentons une syntaxe abstraite pour le langage SDL/PR.
Cette syntaxe est construite & partir de la syntaxe abstraite définie par la norme Z.100. Elle
est limitée aux parties nécessaires pour la compréhension de la sémantique dynamique de
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SDL. Ensuite nous présentons une synthese sur la sémantique dynamique du SDL fournie par
I’annexe F de la norme Z.100 de 'ITU. Il s’agit d’une présentation relativement informelle
dont le role est de donner une vue d’ensemble sur les quelques 500 pages de 'annexe F de la
norme. Nous finissons par une discussion sur les problemes liés a cette sémantique et nous
présentons brievement quelques autres solutions proposées dans la littérature.

1.1 Syntaxe abstraite

1.1.1 Structure
Systéme

Un systeme est constitué d’un ensemble de blocs connectés par des canaux. Les canaux
assurent une communication point a point entre deux blocs ou entre un bloc et ’environ-
nement du systeme. Ils transportent des signaux avec des parametres qui sont des valeurs
appartenant aux domaines de types des données.

SyntaxiquementI'la définition d’un systeéme contient des définitions globales de blocsl'de
canauxl'de signaux et de types de données globauxI'utilisés soit pour la communicationI'soit
a l'intérieur des blocs.

system ::=
system system-id;
system-component; .. system-component,,
endsystem ;

system-component ::=
block | channel | signal | type

Bloc

Un bloc est constitué d’un ensemble de processus connectés par des routes. Contrairement
aux canaux qui connectent des blocsI'les routes assurent la communication point & point
entre deux processus ou entre un processus et I’environnement du bloc. NormalementI'"dans
le deuxieme casl'ces routes sont connectées aux canaux définis a ’extérieur du blocI'par des
points de connexion.

De plus['un bloc peut contenir une sous-structure: dans ce cas il est encore décomposé en
plusieurs sous-blocs connectés par des canaux. Comme dans le systemel'les canaux relient
soit deux blocsI'soit un bloc et son environnementl'a travers des points de connexion aux
canaux extérieurs au bloc. On peut aussi définir des nouveaux types et signauxI'localementI’
a l'intérieur d’un bloc.

block::=
block block-id ;
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block-component; .. block-component,,
channel-to-route; .. channel-to-route,
[ substructure ]

endblock ;

block-component::=
process | signalroute | signal | type

substructure::=
substructure substructure-id;
system-component; .. system-component,
channel-to-channel; .. channel-to-channel,
endsubstructure ;

Processus

Les processus sont les entités fonctionnelles élémentaires d’un systéme SDL. GénéralementI’
un processus est défini soit par un automate d’états finis étendul'soit par une composition
parallele de tels automatesI'nommés services.

Pendant l’exécution d’un systéeme SDLI plusieurs instances (copies) du méme processus
peuvent exister et s’exécuter en méme temps. Les instances peuvent étre créées et arrétées
dynamiquement ; leur nombre est controlé par deux parametres présents dans la définition
du processus. Ces deux parametres sont le nombre initial d’instances créées au démarrage
du systéme et le nombre maximal d’instances vivantes autorisé a tout moment.

Chaque instance a une mémoire locale constituée respectivement d’un ensemble de variables
locales typées et d’un ensemble de variables parametresI'ces dernieres étant initialisées lors
de la création de l'instance. De plusI'une instance peut consulter des variables définies et
exportées par d’autres instances. Aussil’chaque instance posséde implicitement une file d’at-
tente qui garde les signaux recus et pas encore traités. FinalementI'au niveau des processus
on peut définir et utiliser des temporisationsI'pour modéliser notamment des contraintes
temporelles simples de type expiration (timeout).

Si un processus est défini par une composition de servicesl'les services partagent pendant
leur exécution les variablesI'les temporisations et la file d’attente du processus. De plusI'les
services peuvent communiquer par échanges des signaux a travers des routesI'de la méme
maniere que les processus a l'intérieur des blocs. La aussil'les routes relient point & point
deux services ou un service et ’environnement : c’est le cas ol1 ils sont normalement connectés
aux routes extérieures du processus.

FinalementI'pour mieux structurer la description du fonctionnement des processus ou des
services['on peut définir et utiliser des procédures.

process ;1=
process process-id ( init , maz );
fpar parameter; , .. parametery, ;
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process-component; .. process-component,,
process-behavior
endprocess ;

process-component ::=
procedure | signal | type | variable | view | timer

process-behavior::=
state-graph | service-decomposition

service-decomposition ::=
Servicey .. Service,,
signalroutey .. signalroute,
route-to-routey .. route-to-routey

Service

Afin de simplifier sa description’un processus peut étre défini par une composition parallele
de plusieurs services. Ainsil'un service décrit un comportement partiel du processusl 'ses
réactions & un sous-ensemble d’événements possibles. Les services s’exécutent un a la foisI’
par entrelacementl’et non pas de maniére concurrente. Ils peuvent communiquer entre eux
soit par envoi de signaux a travers des routesI'soit par des variables partagéesI’définies au
niveau du processus.

Un service peut définir ses propres variables locales et temporisationsI'voir aussi des types
de données ou des procédures locales. Son fonctionnement est décrit par un automate d’états
finis étendu.

service::=
service service-id ;
service-componenty .. service-component,,
state-graph
endservice;

service-component ::=
procedure | type | variable | view | timer

Procédure

Comme dans les langages de programmation traditionnelsI'les procédures sont des méca-
nismes d’abstraction du fonctionnement des processus ou des services. Elles peuvent avoir
des parametres formelsI'passés soit par valeur soit par référence. De plusT'on peut définir dans
une procédure des variablesI'des types de données locaux ou d’autres procédures. Leur fonc-
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tionnement est défini aussi par des automates d’états finis étendusI'opérant sur les variables
locales et sur les parametres.

procedure ::=
procedure procedure-id;
fpar mode; parameter; , .. mode,, parametery, ;
procedure-component; .. procedure-component,
state-graph
endprocedure ;

procedure-component ::=
procedure | type | variable

1.1.2 Communication
Signal

Les signaux sont les objets transportés d’un processus a l'autrel’a travers les canaux et
les routes du systeme. Ils sont transportés d’une maniere asynchrone: ’émetteur n’est pas
bloqué pendant 1’émission par la disponibilité d’un récepteur. L’émission a toujours lieu et
I’émetteur continue son exécution sans attendre. La déclaration d’un signal comporte son
nom et la liste des types des parametres qui sont transportés.

signal ::=
signal signal-id ( type-idy , .. type-id,, );

Canal

Un canal assure une connexion point a point entre deux blocs ou entre un bloc et son envi-
ronnement. NormalementI'le délai de transmission des signaux dans un canal est arbitrairel’
sauf s’il est défini explicitement avec un délai null’au cas ou la transmission est immédiate.
Un canal est paramétré par I’ensemble de signaux qui y transitent.

channel::=
channel channel-id [ nodelay ]
from channel-endpoint
to channel-endpoint
with signal-id; , .. signal-id,,
endchannel ;

channel-endpoint ::=
block-id | env
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Route

Les routes connectent soit deux processus (services) soit un processus (service) et son envi-
ronnement. Contrairement aux canauxI'les routes n’ont pas de délai de transmissionl'ainsi
un signal entrant une route est délivré immédiatement au destinataire. De la méme manieére
que les canauxI'les routes sont aussi paramétrées par I’ensemble des signaux qui transitent.

stgnalroute ::=
signalroute signalroute-id
from signalroute-endpoint
to signalroute-endpoint
with signal-id; , .. signal-id,, 3

signalroute-endpoint ::=
process-id | service-id | env

Connexions

Etant donné un bloc (ou processusI'ou service)['un point de connexion relie normalement
un canal (ou route) défini a l'intérieur et dirigé vers I'environnement & un canal (ou route)
défini a D'extérieur du bloc. Autrement ditI'ces points assurent la connexion du réseau de
communication interne de chaque entité et son réseau de communication externe.

channel-to-channel ::=
connect channel-id and channel-id ;

channel-to-route ::=
connect channel-id and signalroute-id ;

route-to-route ::=
connect signalroute-id and signalroute-id;

1.1.3 Controle
Graphe

Le fonctionnement des processusI'services ou procédures est décrit par des automates d’états
finis étendus. Des tels automates sont composés naturellement d’un ensemble fini d’étatsl’
dont un état initiall'et un ensemble fini de transitions entre ces états.

state-graph ::=
start; transition
stateq

statey,
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Etat

Pour un état donnél'les entrées (input) sont les événements auxquels le processus doit ré-
agir et qui déclenchent les transitions correspondantes. Dans la plupart des casI'les entrées
concernent les signaux recus et présents dans la file d’attente du processus (voir ci-apres).

Si dans un étatl'le signal de téte de la file ne peut étre consommél'il sera silencieusement
détruit et le processus restera dans le méme état. Cette regle assure une certaine réactivité
de la part d’un processus SDLI'qui ne sera jamais bloqué & cause d’un signal imprévu arrivé
dans sa file. Cette regleI'relativement forteI'peut étre contournée a I’aide de la clause save
permettant la définition d’un ensemble de signaux a sauvegarder pour ’état. Si un tel signal
arrive en tétel'on passe au suivant dans la fileI'sans le détruirel'pour trouver un autre qui
déclenche une transition. Ce signal restera en téte et sera a nouveau analysé lorsque on
changera 1’état.

state::=
state state-id;
inputy transition

mputy, transition,,
save sigtim-idy , .. sigtim-id,;
endstate;

Input

GénéralementI'une entrée (input) précise le signal attendul'des variables pour stocker ses
parametres et éventuellement une condition de franchissement (provided). IntuitivementI”
si cette condition est vraie dans I’état courant et si ce signal se trouve en téte de la fileI"alors
le processus peut le consommer et ensuite exécuter la transition correspondante.

D’autres versions plus élaborées des entrées sont possibles. D’abordI’on peut définir des
entrées prioritaires (priority input)l'qui imposent la consommation prioritaire de certains
signauxI'quelque soit leur position dans la file. On peut définir des entrées spontanées (input
none) ou des entrées continues (provided)l'qui ne dépendent plus d’un signal de la file et
qui permettent ainsi le déclenchement arbitraire des transitions. La différence entre ces deux
est que les entrées continues ne sont consommables que si la file est videI'et éventuellement
en fonction d’une priorité explicite.

mput =
input sigtim-id ( variable-idy , .. variable-id,, ) provided ezrpression;
| priority-input sigtim-id ( variable-idy , .. variable-id,, ) ;
| input none provided ezpression;
| provided expression; priority value;

sigtim-id ::=
signal-id | timer-id
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Transition

Syntaxiquementl'une transition est une séquence d’actions élémentaires qui se termine soit
par une action de terminaisonI'soit par une action de branchement. Les actions peuvent étre
étiquetées. Les étiquettes assurent des points d’entrée dans la séquencel'et sont normalement
utilisées par des actions de transfert du controle'de type join.

transition ::=
[ labely | actiony
[ label, | actiony,
[ label. | end-action

end-action ;1=
decision | terminator

Action

Les actions élémentaires exécutées par les transitions sont respectivement des émissions de
signaux (output)['des créations de nouvelles instances de processusI'des armements (set)
ou désarmements (reset) de temporisationsI'des affectations & des variables locales (task)l’
ou des appels de procédures (call).

Il faut noter que I’émission de signaux ne repose pas sur l’indication explicite d’un pro-
cessus destinataire. Dans tous les casl'le signal est délivré au réseau de communicationl'et
cherche dynamiquement son destinatairel'étant donné les contraintes imposées par le profil
des canaux et des routes (qui peuvent transporter uniquement certains signaux) et ensuite
les informations de routage supplémentaires précisées dans 1’émissionl'les clauses to et via.
Si aucun destinataire satisfaisant toutes ces contraintes n’est trouvél'le signal est silencieu-
sement détruit. Par contrel'si plusieurs destinataires existentI'le signal est délivré au hasardI’
a exactement I'un d’entre eux.

action ::=

output signal-id ( expression; , .. expression,, )

[ to expression | via path-idy , .. path-id, ;

| create process-id ( expression , .. €xpression,, ) ;
| set expression , timer-id ( expressiony , .. eTpression,, ) ;
| reset timer-id ( expression; , .. expression,, ) ;
| task variable-id:= expression;
| call procedure-id ( expressiony , .. expression,, ) ;

path-id ::=
channel-id | signalroute-id
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Décision

Les décisions sont des actions un peu particulieres. Elles assurent le branchement du flot de
controle a lintérieur des transitions SDL. Ainsil'une transition qui démarre dans un état
peut se brancher a l'aide d’une décisionl’continuer de fagon différente dans chacune des
branches et finalement se terminer dans des états SDL différents. On distingue les décisions
formelles (decision expression) oul'en fonction de la valeur courante d’une expression on
choisit dynamiquement la branche correspondantel'et des décisions informelles (decision
any) ou le choix de la branche & suivre est non-déterministe.

decision ::=
decision decision-question ;
( [ expressiony | ): transitiony

([ expression,, | ): transition,,
enddecision ;

decision-question ::=
expression | any

Terminaison

Toute séquence syntaxique d’actions élémentaires dans une transition est terminée soit par
une décisionsoit par une action de transfert du contréle. NormalementI'cela peut étre soit le
passage dans un état SDL (nextstate)I'soit le transfert vers une action étiquetée dans une
transition (join)I'soit le retour d’une procédure vers ’entité appelante (return)ou méme
Parrét de l’entité en cours d’exécutionl'processus ou service (stop).

terminator::=
nextstate state-id;

|  join label;

| return;

| stop;

1.1.4 Temporisation

Les temporisations sont utilisées en SDL pour modéliser des contraintes temporelles simplesI”
comme par exemplel'le fait de ne pas attendre indéfiniment ’arrivée d’un certain signall'ou
d’introduire un délai entre deux opérationsl'etc.

Plus précisémentI’une temporisation peut étre armée a une valeur positive du temps qui
indique normalement un instant dans le futurl'par rapport a l'instant courant. Des que ce
moment arrivel'la temporisation expire et un signal implicite associé a elle est mis dans la
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file d’attente du processus propriétaire. Ainsil'le processus sera averti de la progression du
temps lors de la consommation du signal d’expiration. Un certain nombre de parametres va-
leurs supplémentaires peuvent étre associés au moment de ’armementlet ils seront transmis
comme parametres du signal d’expiration correspondant.

A tout momentI'il est possible de tester I'activité d’une temporisationl'voir si elle est armée
et n’a pas encore expiré. De plusl'on peut la désarmer ou la réarmer a une autre valeur.

timer::=
timer timer-id ( type-idy , .. type-idy, );

1.1.5 Données
Variable

La notion de variable en SDL est la méme que celle des langages impératifs de type Pascal
ou C. Une variable & un nom uniquel'qui permet son identification dans le programme et un
type. Sa durée de vie est égale a celle de 'entité ou elle a été déclarée (processusI'servicel’
procédure). La portée est aussi limitée a cette entitél'a 'exception des variables définies
dans un processus décomposé en plusieurs servicesI'qui sont aussi visibles dans ses services.
CependantI'la portée d’une variable peut étre globalel'si I'on déclare comme revealed. Elle
est exportée et pourra ensuite étre consultée par d’autres entités.

variable ::=
dcl [ revealed | variable-id type-id;

View

Pour qu’une variable revealedl’a porté globalel'soit consultée par une autre entité SDLI
celle-ci devrait contenir une déclaration viewedl'lui assurant la visibilité syntaxique de cette
variable. Ce mécanisme permet de contraindre syntaxiquement ’acces aux variables locales
exportées'uniquement aux entités qui sont intéressées. De pluslil faut noter que 'acces est
permis uniquement en lecturel’ainsi on peut juste consulterI'sans modifierl'la valeur d’une
variable viewed.

VIew ;=
viewed variable-id type-id

Parameétres

Les parametres sont utilisés dans les définitions des processus et dans celles des procédures.
Dans le premier casl'ils sont considérés comme des variables localesI'avec la possibilité d’étre
initialisés lors de la création du processus. Dans le deuxieme casl'les parametres ont leur
sémantique habituelle des langages de type procédural. Deux modes de passagel'in et in/out



1.2. SEMANTIQUE DYNAMIQUE 25

sont possiblesT'et correspondent au passage respectivement par valeur et par référence.

parameter::=
parameter-id type-id

mode::=
in/out | in

Expression

Etant donné que les types de données et les opérations sur leurs valeurs peuvent étre considé-
rés comme un parametre dans la définition de la sémantique dynamique de SDLI'nous avons
considéré un ensemble relativement réduit des expressions SDLI'mais suffisamment expressif
pour décrire les aspects liés au controle. Mis & part les expressions classiquesI'construites a
partir des variables et des opérationsI'nous avons des expressions plus spécifiques au langage
SDLI'que nous détaillons par la suite.

L’opérateur view permet 'acces aux valeurs des variables importées & I’aide d’une déclara-
tion viewed. L’opérateur active test l'activité d’une temporisation: si elle est armée et en
attente du moment d’expiration. L’expression now donne ’instant courant du temps global.
Les expressions selfl'senderl’offspring et parent sont des identificateurs d’instances de
processus respectivementI'self est 1'instance courantel'sender est I'instance depuis laquelle
provient le dernier signal consommél'parent est 'instance qui a créé 'instance courante et
offspring est la derniere instance créée par I'instance courante.

exTpression =
variable-id
| function-id ( expression; , .. expression,, )
| view ( wvariable-id )
| active ( timer-id ( expression; , .. expression,, ))
| now | self | parent | offspring | sender

1.2 Sémantique dynamique

La sémantique dynamique officielle de SDL est donnée par ’annexe F3 de la Recommandation
7.100 de 'ITU [IT94b].

Un systeme SDL est interprété par un ensemble de méta-processus concurrents communi-
cants. La communication est synchrone a la CSP [Hoa78]. La structure globale du modele
d’interprétation est présentée a la figure 1.1. Les méta-processus utilisés sont brievement
décrits par la suite.

— system: gere la création dynamique et le routage de signaux entre différentes instances
de processus SDL. Il existe une instance unique du méta-processus system pendant
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path input
Signal-Delivered port timer
Time-Request
system process
set - -
) . Time-Answer
Queue-Signal admin Time
) ) -
Signal-Delivered sdl
process
Body-Created .
Stop-Input-Port Time-Request
Queue-Signall <
Time-Answer
Input-Signal
Spontaneous-Signal
Create-Instance-Requestl Active-Answer
Signal-Delivered B sdll
< Next-Signal service
Create-Instance-Answerl Set-Timer
Reset-Timer Time-Request
Active-Request
Time-Answer
Inport-Created
Execute-Start
Instance-Created Input-Signal |
Stop-Instance Spontaneous-Sfgna
Active-Answer

Instance-Creatqd
Stop-Instance view
Create-Instance-Answer p-nstan
Next-Signal
< Reset-Timer
Create-Instance-Request Active-Request]
Send-Signal
Create-Instance-Answer
Reveal
- View-Request
Create-Instance-Request Die
Send-Signal B
View-Answer

F1G. 1.1 — La structure d’interprétation de programmes SDL.
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I'interprétation.

— path: gere les délais de transmission arbitraires associés aux canaux. Il existe plusieurs
instances du méta-processus pathl'une pour chaque séquence de canaux connectant
deux blocs feuilles 'T'ou un bloc feuille et I’environnement.

— view: gere les variables partagées entre processus. Il existe une instance unique du
méta-processus view pendant l'interprétation.

— timer: gere I'évolution du temps global. Il existe aussi une instance unique du méta-
processus timer pendant l'interprétation.

— process-set-admin: gere la création dynamique et la réception de signaux pour l’en-
semble d’instances appartenant au méme processus SDL. Il existe plusieurs instances
du méta-processus process-set-adminl’une pour chaque processus SDL défini dans le
systeme.

— input-port: gere la réception de signaux et l’expiration de temporisations pour une
instance de processus SDL. A tout momentI'il existe plusieurs instances du méta-
processus input-portI'une pour chaque instance active de processus SDL.

— sdl-process : interprete le comportement d’une instance de processus SDL. Il existe aussi
plusieurs instances du méta-processus sdl-processI'une pour chaque instance active de
processus SDL.

— sdl-service: interprete le comportement d’un service dans une instance de processus
SDL. Il existe plusieurs instances du méta-processus sdl-service'une pour chaque ins-
tance active de service.

Nous allons maintenant détailler chacun de ces méta-processus et notamment leurs interac-
tions pendant l'interprétation d’un systéme SDL.

1.2.1 system

Le méta-processus system gere la création dynamique d’instances et le routage de signaux
entre différents instances de processus SDL. Son fonctionnement abstrait est présenté a la
figure 1.2.

Plus précisémentI’'le méta-processus system recoit les demandes de création de nouvelles
instances issues par des méta-processus sdl-process ou sdl-service (Create-Instance-Request).
Il transmet la demande au méta-processus process-set-admin associé a I’ensemble d’instances
du processus crée (Create-Instance-Requestl). Apres avoir éventuellement crée la nouvelle
instancel'process-set-admin répond au system (Create-Instance-Answerl). FinalementI'system
répond au méta-processus sdl-process ou sdl-service créateur (Create-Instance-Answer).

1. blocs constitués de processus
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Le routage de signaux est effectué de la maniere suivante. Le méta-processus system regoit
tous les envois de signaux SDL par des méta-processus sdl-process ou sdl-service (Send-Signal).
Ensuitel’en fonction de I'information contenue dans le signall'il cherche une route connectant
le processus émetteur et le processus récepteur. Si une telle route n’existe pasl'le signal est
silencieusement perdu (i). Si la route existe et contient un canall'le signal est délivré au
méta-processus path correspondantI'pour introduire le retard (Queue-Signal). Sinon['le signal
est délivré immédiatement au process-set-admin associé au processus SDL récepteur (Signal-
Delivered).

system =
cycle
input Create-Instance-Request from sdl-processI'sdl-service;
output Create—lnstance—Rqul to process-set-admin;
input Create-Instance-Answerl from process-set-admin;
output Create-Instance-Answer to sdl-processI'sdl-service;

I

input Send-Signal from sdl-processI'sdl-servicel'env;

(

output Queue-Signal o path;

[

output Signal-Delivered to process-set-admin;

—
& —

~— |,

endcycle

Fic. 1.2 — Le méta-processus system.

1.2.2 path

Le méta-processus path gere les délais de transmission arbitraires associés aux canaux. Son
fonctionnement abstrait est présenté a la figure 1.3.

Ce méta-processus simule le comportement d’une file infinie de signaux. A tout momentI'il
est possible soit qu’un nouveau signal arrive dans la file (Queue-Signal)T'soit que le signal
d’entéte est délivré au destinataire (Signal-Delivered). Les signaux arrivent dans la file via le
méta-processus system et sont délivrés aux instances de méta-processus process-set-admin.

1.2.3 view

Le méta-processus view gere les variables partagées entre plusieurs instances de processus
SDL. Son fonctionnement abstrait est présenté a la figure 1.4.

Le méta-processus view garde une copie de toutes les variables partagées existantes dans
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path =
cycle
input Queue-Signal from system;
[
output Signal-Delivered to process-set-admin;
endcycle

Fi1G. 1.3 — Le méta-processus path.

les instances actives du systeme. Chaque fois qu'un processus ou un service met a jour une
variable partagée il envoi sa nouvelle valeur au méta-processus view (Reveal). D’autre partl’
si un processus demande la valeur d’une variable partagée (en utilisant I’expression view) il
recoit cette valeur de la part du méta-processus view (View-RequestI'View-Answer). Le méta-
processus view est aussi notifié de la destruction d’instancesI'pour détruire ses copies des
variables partagées (Die).

view £
cycle
input Reveal from sdl-processI'sdl-service;
[
input View-Request from sdl-processI'sdl-service;
output View-Answer to sdl-processl'sdl-service;
[

input Die from sdl-processI'sdl-service;
endcycle

Fi1G. 1.4 — Le méta-processus view.

1.2.4 timer

Le méta-processus timer gere ’évolution du temps global dans le modéle d’interprétation
SDL. Son fonctionnement abstrait est présenté a la figure 1.5.

Le fonctionnement du méta-processus timer est basé sur la supposition que ’environnement
lui envoit & des intervalles réguliers un signal particulier (Time). Ce signal signifie une évo-
lution discréte en temps réel et sert pour mettre & jour la valeur courante du temps dans le
systeme. Ensuitel'chaque fois qu’un processus ou un service utilise I’expression now il obtient
la valeur correspondante de la part du méta-processus timer (Time-Requestl' Time-Answer).
La gestion des temporisations par les instances du méta-processus input-port est basée sur la
méme interaction pour obtenir la valeur courante du temps
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timer £
cycle
input Time from env;
[
input Time-Request from sdl-processI'sdl-servicel'input-port ;
output Time-Answer to sdl-processI'sdl-servicel'input-port;
endcycle

F1c. 1.5 — Le méta-processus timer.

1.2.5 process-set-admin

Le méta-processus process-set-admin gere la création dynamique d’instances et la réception
de signaux pour I’ensemble d’instances appartenant au méme processus SDL. Son fonction-
nement abstrait est présenté a la figure 1.6.

Le process-set-admin recoit les demandes de création de nouvelles instances de la part du
méta-processus system (Create-Instance-Requestl). Si le nombre courant d’instances ne dé-
passe pas la valeur maximale autorisée pour le processuslil démarre une nouvelle instance du
méta-processus input-port et une autre du méta-processus sdl-process (Inport-Created'Body-
CreatedI'Instance-Created). Ensuitel'il répond au system (Create-Instance-Answerl).

D’autre part le process-set-admin gere la réception de signaux pour ’ensemble d’instances
(Signal-Delivered). Si une instance peut étre identifiée comme étant le destinataire du signall’
alors le signal est délivré au input-port correspondant (Queue-Signall). SinonI'le signal est
silencieusement perdu (i).

FinalementI'process-set-admin est notifié par la destruction de ses instances (Stop-Instance).

1.2.6 input-port

Le méta-processus input-port gere la réception de signaux et l'expiration de temporisations
pour une instance de processus SDL. Son fonctionnement abstrait est présenté a la figure 1.7.

Un input-port est créé par le process-set-admin (Body-Created) et arrété par l'instance du
méta-processus sdl-process associé (Stop-Input-Port).

Le premier role du méta-processus input-port est la gestion de signaux destinés a l'instance
associée. D’une partl'input-port peut recevoir des signaux de la part du méta-processus
process-set-admin (Queue-Signall). Ces signaux sont stockés dans une file internel'supposée
infinie. D’autre partI'input-port répond aux demandes de signaux issues par le sdl-process
associé (Next-Signal). Il peut soit fournir le premier signal de la file qui n’est pas sauvél'si
un tel signal existe (Input-Signal)I'soit générer un signal spontanél's’il existe des transitions
spontanées possibles & I’état courant du méta-processus sdl-process (Spontaneous-Signal).

Le deuxieme role du méta-processus input-port est la gestion des temporisations et leurs ex-
pirations (ou timeouts). Il gere la table des temporisations actives dans le sdl-process associé.
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process-set-admin £
cycle
input Create-Instance-Requestl from system;
(
output Body-Created to input-port;
output Inport-Created to sdl-process;
input Instance-Created from sdl-process;

~— >, /™

output Create-Instance-Answerl to system;

I

input Signal-Delivered from systemI'path;

(

output Queue-Signall to input-port;

—
—

~— e,

I

input Stop-Instance from sdl-process;

endcycle

F1G. 1.6 — Le méta-processus process-set-admin.

31
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Chaque fois qu’une temporisation est armée par le sdl-process elle est rangée dans la tablel'en
enlevant sa précédente version active (Set-Timer). De mémel'au moment d’un désarmementI’
la temporisation est enlevée de la table (Reset-Timer). L’évaluation d’une expression active
est traduite aussi vers des interactions avec le input-port (Active-RequestI’Active-Answer). Fi-
nalementlinput-port scrute le passage du temps pour détecter ’expiration de temporisations
présentes dans sa table (Time-Requestl' Time-Answer). Si une temporisation active a expiré
elle est enlevée de la table et ajoutée dans la file des signaux.

input-port =
input Body-Created from process-set-admin;
cycle o
input Queue-Signall from process-set-admin;
[

input Next-Signal from sdl-process;

[

output Input-Signal to sdl-process;

[

output Spontaneous-Signal to sdl-process;

[

input Set-Timer from sdl-process;

[

input Reset-Timer from sdl-process;

[

input Active-Request from sdl-process;
output Active-Answer from sdl-process;

[

output Time-Request to timer;
iput Time-Answer from timer;

endcycle
input Stop-Input-Port from sdl-process;

FiG. 1.7 — Le méta-processus input-port

1.2.7 sdl-process

Le méta-processus sdl-process simule I'exécution d’un processus SDL. Deux situations sont
possibles : le processus SDL a été spécifié soit par son graphe d’étatsI’soit par une composition
de services. Dans la premiere situationl'le fonctionnement du méta-processus sdl-process
consiste a interpréter le graphe d’états. Dans la deuxiéme situationI'présentée a la figure 1.8
le fonctionnement consiste & coordonner ’exécution de ses services. Nous allons détailler ce
deuxiéme casl'le premier étant plus ou moins similaire au fonctionnement d’un sdl-service (&
voir plus loin).

Généralementlun sdl-process est créé par le process-set-admin (Inport-CreatedIInstance-Created).
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Immédiatement apres sa créationl'sdl-process démarre une instance du méta-processus sdl-
service pour chaque service le composant (Instance-Created).

Dans un premier temps il demande a chaque service d’exécuter sa transition start Execute-
Start. L’exécution de ces transitions est atomique i.e. une fois lancée le sdl-process n’en lance
pas une autre tant que celle ci n’est pas terminée. Pendant ’exécution d’une transition
dans un servicel'sdl-process joue le role d’interface pour les messages concernant le input-
port. Ainsil'tout armement et désarmement d’une temporisation (Set-TimerI'Reset-Timer)
ou test d’activité (Active-RequestI'Active-Answer) passe par le sdl-process vers le input-port.
La terminaison d’une transition est signalée au processus soit par une demande d’un nouvel
signal a consommer (Next-Signal) ou par la terminaison effective du service (Stop-Instance).

Une fois toutes les instances démarréesI'sdl-process demande au input-port le prochain signal
a consommer (Next-Signal). Tous les signaux sauvés par au moins un des services sont sauvés
au niveau du processus. Une transition spontanée peut avoir lieu s’il en existe au moins une
dans un des services. Le input-port répond soit par le prochain signal (Input-Signal)T'ou par
un signal spontané (Spontaneous-Signal). En fonction du réponsel'sdl-process choisis le service
qui devrait le traiter et lance sa transition correspondante (Input-SignalI’'Spontaneous-Signal
... ). L’exécution est toujours atomiquelles autres services restant en attente.

EnfinT'le sdl-process finit son exécution au moment ot tous les services ont cessé d’exister
(Stop-Instance). La fin est signalée au méta-processus process-set-admin (Stop-Instance) et au
meta-processus view (Die).

1.2.8 sdl-service

Le méta-processus sdl-service simule I’exécution d’un service SDL. Son fonctionnement abs-
trait est présenté a la figure 1.9.

Un sdl-service est créé et démarré par un sdl-process parent (Instance-Created'Execute-Start).
Ensuitel'pendant tout son exécution il interagit avec le processus parent pour obtenir des
signaux a consommer de l'input-port correspondant (Next-SignalT'Input-Signall'Spontaneous-
Signal). Il exécute les transitions déclenchées par la consommation de ces signaux. Par
exemplel'il peut envoyer des signaux (Send-Signal)Tinitier la création de nouvelles instances
(Create-Instance-RequestI'Create-Instance-Answer)['ou armer et désarmer des temporisations
(Set-TimerI'Reset-Timer). 11 évalue des expressions sur les variables partagées (View-RequestI’
View-Answer)I'sur le temps (Time-RequestI' Time-Answer)['ou sur les temporisations actives
(Active-RequestI’Active-Answer)T'etc. Enfinl'son exécution peut étre terminée suite & une ac-
tion stop ; la terminaison est signalée aux méta-processus parents sdl-process (Stop-Instance)
et view (Die).
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sdl-process £
input Inport-Created from process-set-admin;
cycle input Instance-Created from sdl-service; endcycle
output Instance-Created to process-set-admin;
cycle
(
output Execute-Start to sdl-service;
[
output Next-Signal to input-port;
(
input Input-Signal from input-port;
output Input-Signal to sdl-service;

[

input Spontaneous-Signal from input-port;
output Spontaneous-Signal to sdl-service;

)

(

input Stop-Instance from sdl-service;

[

input Next-Signal from sdl-service;

[

input Set-Timer from sdl-service;
output Set-Timer to input-port;
[

input Reset-Timer from sdl-service;
output Reset-Timer to input-port;

[

iput Active-Request from sdl-service;
output Active-Request to input-port;
input Active-Answer from input-port;
output Active-Answer to sdl-service;

)

endcycle
output Stop-Instance to process-set-admin;
output Die to view;

Fic. 1.8 — Le méta-processus sdl-process

CHAPITRE 1. SDL
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sdl-service £
output Instance-Created to sdl-process;
input Execute-Start from sdl-process;
cycle -
output Next-Signal to sdl-process;
(
input Input-Signal from sdl-process
[

input Spontaneous-Signal from sdl-process

)

[

output Set-Timer to sdl-process;

[

output Reset-Timer to sdl-process;

[

output Send-Signal to system;

[

output Create-Instance-Request fo system;
input Create-Instance-Answer from system;

[

output Active-Request to sdl-process;

[

output Reveal to view;

[

output View-Request to view;
input View-Answer from view;

input Active-Answer from sdl-process;

[

output Time-Request to timer;
input Time-Answer from timer;
endcycle -
output Stop-Instance to sdl-process;
output Die to view;

Fic. 1.9 — Le méta-processus sdl-service

35
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1.3 Discussion

Un certain nombre de critiques ont été formulées a propos de la définition formelle Z.100T
dont les plus importantes sont les suivantes:

— la définition formelle Z.100 est basée sur un modele de communication synchrone.
L’exécution d’actions dans une instance est fortement synchronisée avec des actions
de méta-processus globaux uniques ce qui introduit des contraintes bizarres sur le
fonctionnement globale d’un systéeme. Par exemplell’envoi d’un signal par une instance
n’est pas possible tant que le systeme répond a une demande de création pour une autre
instance. Ca ne correspond a aucune intuition sur le principe d’exécution asynchrone

de SDL.

— le temps est traité d’une maniere rudimentaire. Il existe une horloge globale qui avance
indépendamment du fonctionnement du systéme et les méta-processus peuvent uni-
quement le consulter. Avec ce modele aucune contrainte temporelle n’est respectée.
Par exemplel'la sémantique actuelle ne garantit pas qu'une temporisation T} expire
avant une temporisation ToI"dans le cas naturel oul'on arme d’abord 77 a un temps
t1 et ensuite Tb & un temps ¢ tel que t1 < to. Un scénario possible est le suivant. Les
deux temporisations sont rangées dans la table des temporisations actives. Ensuitelle
temps avance au dela des temps d’expirations sans que le méta-processus input-port le
consulte. FinalementI'le méta-processus input-port trouve que les deux ont expirés et
le met dans la file dans un ordre quelconquel'par exemple T avant T7.

— finalementI'la sémantique Z.100 est difficilement utilisable & cause de sa taille: environ
500 pages de descriptions de fonctions META-TV.

D’autres sémantiques ont été proposées dans la littérature. Les plus intéressantes sont dé-
taillées dans la suite.

1.3.1 Réseaux de flot de données asynchrones

Dans [Bro91] a été proposée une sémantique a base de réseaux de flot de données asynchrones.
Les notions centrales sont celle de flot (stream)I'des séquences sur un alphabetT'et celle de
fonction sur les flots (stream processing function).

Icil'on considére les canaux et les routes d’un systéme comme étant des flots définis sur
I’ensemble de signaux. Chaque processus est vu comme une fonction de transformation sur
les flots. IntuitivementI'a 1’exécution d’un processus correspond une fonction définie sur
I’ensemble des contenus des canaux et des routes.

Cette sémantique présente 'avantage d’étre compositionnelle : a partir des fonctions associées
a chaque processusl'on construit des fonctions associées aux blocs et finalement au systeme.
De plusIelle donne une vision abstraite du fonctionnement d’un systéeme SDL.
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CependantI'certains aspects de SDL ne sont pas du tout modélisés. Il s’agit notamment de
la création dynamique des instances et des aspects temporelsI'dont le traitement n’est pas
facilement envisageable dans un tel formalisme.

1.3.2 Systémes de transitions étiquetées

Dans [God91] est présentée une sémantique opérationnelle pour Basic SDLI'un sous-ensemble
significatif de SDL. Elle consiste a définir de maniere incrémentale des systemes de transitions
étiquetées associés respectivement aux instancesI'blocsI’canaux et systemes:

— a chaque instance d’un processus SDL est associé un systéme de transitions étiquetées
qui définit toutes ses exécutions possibles. Les états de ces systemes sont des tuples
composés de 1’état de controlel'des valeurs des variablesI'des signaux en attente dans
la filel'et des temporisations actives. Les transitions correspondent aux actions élémen-
taires du processus SDL. Ainsil'nous retrouvons des transitions wvisibles ou internes. Les
transitions visibles correspondent & la réception de signaux dans la file['a 1’émission
de signaux vers d’autres instances ou a la création dynamique de nouvelles instances.
Les transitions internes correspondent aux affectationsl’aux évaluation de gardesl’a
I’expiration/armement/désarmement de temporisationsI'a ’appel de procéduresTetc.

— les systemes de transitions étiquetées associés aux instances sont composés pour obtenir
les systemes de transitions étiquetées associés aux blocs. La composition est asynchrone
pour les actions internes (entrelacement) et synchronise les actions visibles duales dans
instances différentes (e.gI'la réception d’un signal dans une instance avec I’émission de
ce signal dans une autre). Des transitions supplémentaires visibles sont définies pour
modéliser l'interaction avec I'environnement e.gl'la réception/émission de signaux vers
de canaux.

— un systeme de transitions étiquetées est associé a chaque canal défini dans le systeme
SDL. Ce systeme modélise simplement une file infinie de signauxI'capable a tout mo-
ment soit de recevoir un nouvel élémentI'soit de délivrer le premier élément stocké.

— le systeme de transitions étiquetées associé au systeme SDL est finalement obtenu
en composant les systémes de transitions associées aux blocs et aux canauxI'avec la
prise en compte de ’environnement. La composition est asynchronel’exception faite
des actions duales dans les blocs et les canaux qui sont synchronisées (e.gI'l’émission
d’un signal vers un canal et la réception du signal par ce canal).

La aussil'le traitement du temps est inutilement compliqué. 11 est supposé 'existence d’une
horloge globale unique time. Cette horloge avance d’un pas discretI'de maniere indépendante
du fonctionnement du systeme. De plusI'chaque instance possede une variable locale nowl’
pour mémoriser la valeur du temps global. La sémantique prévoit des transitions internes
pour mettre a jour cette variablel'indépendamment dans chaque instance. Pour satisfaire
les contraintes temporelles associées aux expirations de temporisationsI'une solution basée
sur une notion de priorité est adoptée. Ainsil'les transitions d’expiration et les transitions



38 CHAPITRE 1. SDL

de mise & jour des variables now sont prioritaires par rapport aux autres. La solution est
cependant partielle en ce sens quel'comme dans la Z.100I'le temps peut toujours progresser
au dela de la limite d’expiration d’une temporisationl'sans que ’expiration a eu lieu.

1.3.3 Algebre de processus

Une sémantique basée sur une algebre de processus a été initialement proposée dans [BM95]
et ensuite ameliorée dans [BMU9S8]. Elle traite un sous ensemble sans blocs et sans canaux
de SDL nommé ¢~ SDL.

L’algebre de processus utilisée est relativement complexe. C’est une extension d’une algebre
de processus temporisée classique avec des opérateurs plus ou moins spécifiques a SDL:
signaux propositionnels et conditionsI'récursion'opérateur de comptage de processusl'opéra-
teur d’étatl'etc. Une sémantique complete de cette algebre a été définie et permet de dériver
de systemes de transitions a partir de ses termes.

La sémantique de ¢~ SDL est définie en deux phases:

— initialementI'une sémantique faisant abstraction des aspects de comportement dyna-
mique et définie pour les processus. Elle consiste a leur associer un terme dans I’algebre
qui les décrit syntaxiquement. Cette phase est purement syntaxiquel'des regles basées
sur la syntaxe de ¢ ~SDL permettant de construire les termes correspondants.

— ensuitel'la sémantique d’un systéme est définie par la composition paralléle de termes
qui le compose et en ajoutant notamment ['opérateur d’étatI'pour interpréter les ac-
tions dans le processus. ConcréetementI’on défini ’ensemble support pour les états et
les fonctions de transformation associées aux actions élémentaires e.gl'entréel'sortiel’
affectation.

La sémantique du temps considérée dans cette approche est plus intéressante. En faitI1’évolu-
tion du temps est prise en compte a l'intérieur de chaque processus: le temps peut progresser
uniquement si le processus est dans un étatI'en attente d’un signal & consommer. La pro-
gression du temps est synchronisée a travers tous les processus présents dans le systeme.

1.3.4 Réseaux de Petri

Dans [FG98] est proposée une sémantique a base de réseaux de Petri. Les auteurs présentent
une méthode compositionnelle pour synthétiser un réseau étiqueté a partir d’une spécifica-
tion SDL. Un grand nombre de détails sont traités dont la création dynamique des instancesI’
I’appel de procéduresI'la communicationl'etc. Cependantl'les aspects temporels sont com-
pletement ignorés.

En conclusion généralel'nous avons retenu d’une part ’absencel’dans la plupart des casl’
d’une sémantique adéquate pour le temps dans SDL etI'd’autre part ’absence de résultats
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concrets montrant I'utilité pratique de ces sémantiques pour la validation de spécifications
SDL. Ces deux aspects ont une importance majeure sur 1'utilisation effective de SDL dans
des applications réelles de télécommunications (ou d’autres applications) oul'les contraintes
de fonctionnement temps-réel deviennent de plus en plus importantes et doivent étre prises
en compte pendant la validation.

Dans le chapitre suivantI'nous présentons un modele pour des systémes asynchrones. Avec
une sémantique opérationnelle compléte et bien définiel'ce modele sera utilisé par la suite
pour donner une sémantique non-ambigué et pour développer des outils de validation'pour
un sous-ensemble représentatif du langage SDL.
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Chapitre 2

IF

IF (Intermediate Format) est un modele intermédiaire & base d’automates temporisés com-
municantsI'concu pour la description et la validation formelle de systemes asynchrones. Ce
modele a été choisi pour satisfaire un certain nombre d’exigencesI'dont les plus importantes
sont l'expressivité par rapport aux formalismes de description de haut niveaul'une séman-
tique opérationnelle bien définie et un maximum de support pour la validation formelle.

Nous utilisons IF comme niveau intermédiaire de représentation pour des systemes asyn-
chrones. Il se situe entre des formalismes de description standardisésI'comme SDL ou LOTOST
et des modeles mathématiques utilisés dans la vérification'comme les automates temporisés
ou les systemes de transitions étiquetées. IF est un modele suffisamment expressif pour rester
en amont du probleme d’explosion d’états et pour simuler simplement des concepts existants
dans les formalismes de spécification. En faitI'les programmes IF gardent de manieére explicite
un certain nombre d’informations comme par exemple le parallélismel'le tempsI'ou encore
les données manipulées.

IF a une sémantique opérationnelle completement définie en termes de systéemes de tran-
sitions étiquetées. ConcretementI'la sémantique consiste dans un ensemble des regles pour
construirel’a partir d’'un programme IFIT’ensemble de tous ses comportementsI'sous la forme
d’un systeéme de transitions étiquetées. C’est un aspect tres important pour la validation au-
tomatique basée sur des modelesI'étant donné que toute technique existante de validation
s’applique habituellement & ce niveau d’abstraction.

Ce chapitre présente les principaux aspects syntaxiques et sémantiques du modele intermé-
diaire IF. Nous commencons par présenter brievement une syntaxe abstraitel'concue pour
avoir une représentation textuelle du modele. Ensuite nous présentons la sémantique opéra-
tionnelle. Nous finissons par une breve discussion sur les limites actuelles de TFTainsi que
sur certaines perspectives d’évolution.
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2.1 Syntaxe abstraite

2.1.1 Structure
Systeme

Un systeme IF est constitué d’un ensemble d’automates temporisésI'qui communiquent soit
de maniere asynchrone par envoi de signaux a travers des files d’attentel’soit de maniere
synchrone par rendez-vous aux portes de synchronisation. SyntaxiquementI'un programme
IF contient une liste de définitions: des types de donnéesl'des signaux de communication
asynchronel'des portes des synchronisationl'des files d’attentel'des variables partagéesI'une
expression de synchronisation et des processus.

system ::=

system system-id;
type typer .. typem
signal signaly .. signal,
gate gate; .. gate,
buffer buffer; .. buffer,
var variable; .. variable,
sync sync-ezxpression end ;

PrOCESS] .. PrOCesSs

Processus

Un processus IF est un automate temporisé étendu. Il est identifié par un nom unique qui
est aussi son pid. Un processus a une file d’attente associée en entrée. Un processus est
constitué respectivement d’un ensemble de variables locales typéesl'incluant des horlogesI’
d’un ensemble d’états de controle et d’un ensemble de transitions entre ces états.

Process::=
process process-id ;
buffer buffer-id;
var variable; .. variable,,
state state; .. state,
transition transition; .. transition,

2.1.2 Communication
Signal

Les signaux sont les objets transportés de maniére asynchrone a travers les files d’attente.
Comme en SDLT'la déclaration d’un signal comporte respectivement son nom et la liste de
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types des parametres transportés.

signal::=
signal-id ( type-idy , .. type-idy, )3

Buffer

Les files d’attente (ou buffers) assurent la réalisation de la communication asynchrone dans
un systeme IF. Elles sont identifiées par un nom unique et transportent des signaux envoyés
entre processus ou entre processus et I’environnement du systeme. Il n’y a pas de restrictions
d’utilisation de files: chaque processus peut envoyer ou recevoir des signaux a travers toutes
les files du systéme. Nous considérons plusieurs catégories de files d’attente : des files bornées
ou non-bornéesI'ordonnées ou non-ordonnées et avec ou sans pertes.

buffer::=
buffer-id: buffer-class of signal-idy , .. signal-id,, ;

Porte

Les portes servent a réaliser la communication synchrone dans un systéme IF. Ainsil’deux
ou plusieurs processus peuvent se synchroniser et échanger des valeurs par l'intermédiaire
d’une porte. La synchronisation est celle existante dans le langage LOTOS [ISO88]. Pour
simplifier I'analyse du modelel'les portes sont typées: chaque porte précise la liste des types
des valeurs qui peuvent y étre échangées.

gate::=
gate-id ( type-idy , .. type-idp, );

Synchronisations

L’expression de synchronisation décrit comment les processus communiquent de maniere
synchrone les uns avec les autres par I'intermédiaire des portes de synchronisation. Une telle
expression est construite a partir des identificateurs de processus en utilisant ’opérateur
binaire de composition parallele avec synchronisation sur un ensemble de portes.

sync-expression ::=
process-id
| sync-expression | | gate-id; , .. gate-id,, | | sync-expression
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2.1.3 Controle
Etat

Les états sont un élément important dans la description du controle de processus IF. Les états
correspondent aux modes de fonctionnement des processus: & tout moment un processus
est dans un état et suivant les événement internes ou externes qui se produisent il peut
passer dans un autre. Les états possedent un certain nombre de caractéristiques. D’abordl’
un état peut étre initiall'c’est-a-dire le processus peut démarrer son exécution a partir de
cet état. Ensuitel'un état peut étre stable ou instable. Cette propriété concerne I'atomicité
des séquences d’exécution. IntuitivementI'a I’exécution du systeme IF globall'un processus
ne pourra pas étre interrompu par des autres lorsqu’il est dans un état instable. Aux états
peuvent étre associés des filtres sur les files d’attente. Ces filtres permettent soit de retarder
la consommation des certains signaux pour des moments ultérieursI'soit la destruction de
signaux considérés comme inutiles. FinalementI'a chaque état peut étre associée une condition
de progression du temps. IntuitivementI'le processus peut rester dans un état tant que cette
condition est vraie.

state::=
state-id init stable
discard signal-filter; .. signal-filter,,
save signal-filter; .. signal-filtery,
tpc expression;
end ;

signal-filter::=
signal-id in buffer-id if expression;

Transition

Les processus évoluent d’un état a 'autre en exécutant des transitions. Les transitions sont
plus ou moins urgentes en fonction d’une échéance associée explicitement. Elles sont de deux
catégories: synchrones ou asynchrones. Dans les deux casl'les transitions comportent une
garde qui conditionne leur exécution et des affectations aux variables. De plus['une transi-
tion asynchrone peut étre conditionnée par la réception d’un signal d’une file d’attente et
comporte des émissions asynchrones de signaux vers d’autres files. Une transition synchrone
comporte un rendez-vous synchrone avec échanges de valeurs sur une porte spécifiée.

transition ::=
from state-id urgency
transition-body
to state-id;

transition-body ::=
if expression
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[ input | outputy , .. outputy,
assigny , .. assigng,

| if expression
synchronous-input
assigny 5 .. aSSIGNm,

Action

Les actions élémentaires associées aux transitions sont respectivement des réceptions ou
émissions asynchronesl'des synchronisations et des affectations. Les réceptions asynchrones
indiquent le signal attendul'les parametres en réception et la file d’attente concernée. Une
garde supplémentaire portant éventuellement sur les valeurs recues peut contraindre la réali-
sation de la réception. RéciproquementIles émissions asynchrones précisent le signal envoyél’
la liste de ses parametres et la file d’attentel’donnée soit explicitement par son nomI'soit
implicitement par une expression de type pid. Dans ce deuxiéme casl'le signal sera mis dans
la file associée par défaut au processus avec le pid correspondant. Les synchronisations com-
portent le nom de la porte utilisée et une liste d’offresI'respectivement émissions de valeurs
d’expressions ou réceptions de valeurs dans des variables. La aussil'une garde supplémen-
taire portant sur les valeurs recues lors de la synchronisation peut encore contraindre sa
réalisation. FinalementI'les affectations consistent & attribuer la valeur d’une expression a
une variableI'soit de remettre la variable & une valeur initiale fixée.

mput =
input signal-id ( variable-idy , .. variable-id,, ) from buffer-id if expression

output::=
output signal-id ( expression; , .. expression,, ) to { buffer-id | expression }

synchronous-input::=
input gate-id offery .. offery, if expression

offer::=

? variable-id | ! expression
assign ::=

set variable-id:= expression
| reset variable-id

2.1.4 Données
Variable

Les variables sont identifiées par un nom unique et sont typées. Elles peuvent étre soit
globalesI'définies au niveau du systeéme IF et ainsi visibles dans tous les processusl soit
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localesI"définies et visibles uniquement & l’intérieur d’un processus IF.

variable ::=
variable-id: type-id;

Expression

GénéralementI'les expressions peuvent étre mises sous la forme simplifiée donnée ci-apres.
Elles sont définies par des termes. Un terme est soit I’application d’une fonction & des termesI’
soit une variablel'soit une constante. Nous n’insistons pas sur ces aspects classiques dans les
langagesl'dans la mesure ol I’aspect donnée est completement orthogonale & I’aspect controle.

eITpPression =
variable-id
| function-id( expressiony , .. expression,, )

2.2 Sémantique dynamique

Nous allons définir la sémantique dynamique des programmes IF a 1’aide d’une hiérarchie
de modeles basés sur des automates. Le modele de base est le systéeme de transitions étique-
tées. Ensuite nous considérons le modele automate temporisé avec échéancesl'choisit pour
modéliser les aspects temporels. Nous continuons avec le modele automate temporisé com-
muniquant par files d’attentes. FinalementI'nous présentons le modele automate temporisé
communicant étendu avec des donnéesI'et qui décrit un processus IF.

Automates temporisés communicants avec des données
ATCD (IF)
L=
Automates temporisés communicants
ATC
L=
Automates temporisés
AT
L=
Systémes de transitions étiquetées

STE

Fic. 2.1 — La hiérarchie de modéles sémantiques de IF.
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Pour chacun de ces modeéles nous allons définir la syntaxella sémantique dynamique en terme
du modele de niveau précédent et un opérateur de composition parallele avec synchronisation.

2.2.1 Systemes de transitions étiquetées

Définition 2.1 (STE: syntaxe) Un systéme de transitions étiquetées est un tuple (A, Q,T)
ot :

— A est un ensemble d’actions ;
- @ est un ensemble d’états ;

- T CQxAxQ est un ensemble de transitions étiquetées. Une transition t = (q,a,q’) €
T sera notée par q N q ; q = source(t), ¢ = target(t) € Q sont respectivement les

états source et destination et a = action(t) € A est l’action associée a t.

Pour comparer les systemes de transitions étiquetéesI'nous avons adopté la sémantique ar-
borescente induite par la relation de bisimulation forte [Mil80I'Par81].

Définition 2.2 (STE: sémantique) Soit P, = (Ak, Qk, Tk)k=1,2 deuz STE. P; et Py sont
dits fortement équivalents si et seulement si il existe une relation =~ C Q1 X Q2 vérifiant les
propriétés ci-dessus :
LVgr €@ 32 €Q2 t.g q1 = q
2.V €Q2 Apn €@ tqg q1=q
a a
8. g = YaeA Vg€t —qp IHEQ2 2 —qy g ¢ ~ g et

a a
Vae€ Ay Vg € Q2 g2 — gy I € Q1 qn — ¢y t.q. 41 = ¢

Définition 2.3 (STE: composition parallele) Soit P, = (Ag, Qk,Tk)r—1,2 deuz STE.
La composition paralléle de Py et Py avec la synchronisation d’actions As est le STE noté
par Pi|[As]|Pa = (A1 U A2, Q1 X Q2,T) ot T est défini par les régles suivantes :

a a
G — 4, @ — g, a€ A

a
(q1,92) — (a1, 95)
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a a
G —q, a1 € A, G~ gy ay & A,
a1 a
(q1,92) — (4}, q2) (q1,92) — (q1,45)

2.2.2 Automates temporisés

Le deuxiéme modele dans la hiérarchie IF sont les automates temporisés (AT) avec échéances
définis dans [BSTI97T'Bor98]. Ce modele est une généralisation des automates temporisés
définis dans [ACD93| par rapport auxquels il présente deux avantages importants :

— La modélisation claire de 'urgencel’'un concept tres important dans la description de

systemes avec des contraintes temporelles. Les automates temporisés classiques modé-
lisent I'urgence d’une maniere implicitel'a ’aide des conditions de progression du temps
appelées invariants. Ce sont des prédicats définis sur les horlogesI"associés aux états.
Dans ce modelel'on dit que le temps ne peut plus progresser si l'invariant devient ou
est faux. Ainsi la seule possibilité d’avancer sera de prendre une transition discrete quil’
dans un telle situation est devenue urgente. Dans le cas des automates temporisés avec
échéancesI''urgence est modélisée d’une maniere explicite a 1'aide d’échéances asso-
ciées aux transitions. Ainsil'une transition peut étre soit urgente (eager)I'retardable
(delayable) ou paresseuse (lazy). Les transitions urgentes sont prioritaires par rapport
a la progression du temps. Ainsi le temps ne peut pas progresser si une telle transition
est franchissable. Par contrel’dans les mémes circonstancesI'les transitions retardables
n’empéche pas le temps de progresser sauf sil'par une telle progression elles ne sont plus
franchissables (les transitions retardables deviennent urgentes au dernier moment). Fi-
nalementI'les transitions paresseuses n’imposent aucune contrainte sur la progression
du tempsI'elle peuvent aussi bien franchies qu’ignorées a tout moment.

Les automates temporisés avec échéances sont un modele compositionnell'ce qui est
trés important pour la spécification des systemes réalistes. Les automates temporisés
classiques n’ont pas cette propriété. Ainsil'il est relativement facile de concevoir des
exemples oul'par la simple mise en parallele des automates temporisésI'on introduit
des blocages temporels au niveau de leur composition. Le modele avec échéances évite
par construction ce genre de problemesl'et il permet de plus la définition de plusieurs
opérateurs de composition parallele['sans contraintes supplémentaires [Bor98].

Exemple 2.1 (blocage temporel)

Les automates (a) et (b) de la figure 2.2 sont bien congus: aucun ne comporte des états
de blocage temporel. Par contre, l'automate (c) obtenu par composition, atteint un état de
blocage temporel au moment c1 = co = 2, s’il n’a pas quitté I’état initial avant.
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[Cl = 1] [CQ > 1] [Cl <1Aco > 1] [Cl = 1]
b |[a]] a = a b

F1G. 2.2 — Ezxemple de blocage temporel.

Définition 2.4 (AT : syntaxe) Un AT est un tuple (A,C,Q,T) ot :

— A est un ensemble d’actions ;

— C est un ensemble d’horloges. Nous considérons l’ensemble BExp|C| des expressions
booléennes construites en utilisant les opérateurs booléens habituels (—, A, V, =, — )
a partir des atomes de la forme c; — cj#k ou c;#k ou c;,c; € C sont des horloges,
k € Z est une constante et # est un opérateur relationnel quelconque (<, <, =, #, >,
> ). Nous considérons aussi l’ensemble Rst[C] = {{c1 :=0,... ¢, :==0} | ¢; € C} de
remises a zéro d’un sous-ensemble d’horloges.

- @ est un ensemble d’états ;

- T C @ x BExp[C] x A x Rst[C] x Urg x Q est un ensemble de transitions. Urg =
{eager, delayable,lazy} est l’ensemble des échéances. Une transitiont = (q, h,a,r,u,q') €

T sera notée par q % qd ; h = guard(t) € BExp|C] est la garde, r = reset(t) €

Rst[C] est la remise a zéro et uw = urgency(t) € Urg est I’échéance de t.

Quelques notions supplémentaires sont nécessaires pour la définition de la sémantique des
automates temporisés. Soit C un ensemble d’horloges. Nous appelons contexte sur les hor-
loges C' toute fonction v : C' — R qui associe une valeur réelle a chaque horloge ; cette valeur
sera notée (c) pour une horloge c.

Soit v un contexte. Si ¢ € R* est une valeur réelle positive ou nullel'nous définissons le
contexte v @ tl'obtenu a partir de v par 'incrémentation des valeurs avec ¢. FormellementI’
(v®t)(c) =v(c)+t, Ye € C.Sir € Rst[C] est une remise & zéro d’horlogesI'nous notons par
~[r] le contexte obtenu par ’application de remises & zéro dans le contexte 7. FormellementI’
sir={c1:=0,... ¢, :=0} alors y[r] = [0/c1,...0/cy].

FinalementI'les contextes peuvent étre étendus de maniere naturelle aux expressions e €
BEzp[C]. Nous notons par y(e) la valeur (booléenne) de e dans le contexte . Nous allons
noter par [[e]] 'ensemble de contextes ou e est satisfaiteI'[[e]] = { v | 7(e) }. Une expression
e € BEzp[C] est dite ouverte si et seulement si Vy € [[e]] 3t > 0 t.q. V' € [0,t) yD t' € [[e]].
SinonITexpression est dite fermée. Dans ce casI'nous allons noter par el la frontiére de e i.el’
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I’expression satisfaite uniquement par les contextes maximaux par rapport a la progression

du tempsT[[el]] ={ vy €[[e]] | Vt >0 I € [0,t) =(y D t')(e) }.

La sémantique des automates temporisés avec échéances est donnée en terme de systemes de
transitions étiquetées. Les états du systéeme de transitions associé a un automate temporisé
sont des couples d’un état de contréle et d’'un contexte sur les horloges. Les transitions
correspondent soit aux transitions de 'automate soit a la progression du temps.

Définition 2.5 (AT : sémantique) Soit P = (A,C,Q,T) un AT. La sémantique de P est
donnée par le STE (A®,Q°,T*) otu:

~ A* =AU {time(t) | t e RT}

7Q.:{(Q77)|q€Q7 ’YC_)R})

— T* est défini par les régles suivantes :

h
q % q ~(h)

(@7) 5 (¢',7[r)

har har
V, 0 / lh — / / h —
velot {a g opd | (yot)(h) } =0 {q—>delayable ¢ | (yot)(hl) } =0

(a,7) mm—e(t)> (g, v@t)

La premiere régle définit comment sont exécutées les transitions discretes de I’automate.
Ainsil'chaque transition peut étre exécutée dans un contexte donné si sa garde est satisfaite
et a comme effet la remise a zéro des horloges correspondantes. La deuxieme regle définit
comment les transitions temporelles sont exécutéesI'autrement ditI'comment le temps peut
progresser. Ainsil'dans un état et un contexte donnélle temps peut avancer d’une valeur ¢ si et
seulement si pendant l'intervalle [0, ¢) il n’y avait pas aucune transition urgente franchissable
et aucune transition retardable au but de son échéance.

Nous présentons un opérateur de composition parallele avec synchronisation pour des au-
tomates temporisés. Cet opérateurl’connu sur le nom de synchronisation ANDI'a été défini
dans [Bor98] et fait partie avec les synchronisations MIN et MAXI'd’une famille d’opérateurs
définis pour la composition parallele des automates temporisés avec échéances.

Définition 2.6 (AT : composition parallele) Soit P, = (Ag, Cr, Qk, Tk )k=1,2 deux AT.
La composition paralléle de Py et Py avec la synchronisation d’actions As est AT Py |[As]| P2 =
(A1 U A2, C1UC2,Q1 X Q2,T) ou T est défini par les régles suivantes :
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La composition est réalisée respectivement par synchronisation de transitions ayant les ac-
tions mentionnées dans la liste de synchronisation et par entrelacement des autres. Les tran-
sitions obtenues par synchronisation ont comme garde le et-logique des gardes (hy A ho)T
remettent a zéro les horloges remises dans l'une et 'autre des composantes (r; Ur9)Tet sont
étiquetées par la méme action pour favoriser un rendez-vous multiple. Les échéances sont
composées dans la maniére précisée par la table suivante:

uioug | eager delayable lazy

eager | eager  eager  eager
delayable | eager delayable —
lazy eager — lazy

A D'exception de synchronisation entre une transition retardable et une paresseusell’échéance
est toujours bien définie par composition. Dans le cas mentionnél'l’échéance composée n’est
plus de ces trois types; si une telle situation se présentent dans la composition il est nécessaire
(si possible) de remplacer la transition retardable par deux transitionsI'une urgente et une
paresseuse qui simulent le méme comportementl'et de recomposer ensuite.

Pour la clarté de la présentationI'nous avons considéré un modeéle des automates tempori-
sés relativement simple. Un certain nombre d’extensions sont possiblesI'sans augmenter la
complexité ou 'expressivité du modele:

— il est possible de considérer un modele avec des opérations de remise & des valeurs
autres que zéro;

— il est possible de considérer des horloges décroissantes ; en fait une telle horloge T" peut
étre toujours simulée a I’aide de son copie inverse —1';

— il est toujours possible d’ajouter des conditions de progression du temps aux étatsI'en
gardant le risque d’introduire ensuite des blocages temporels par composition parallele ;
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2.2.3 Automates temporisés communicants

Le troisieme modele dans la hiérarchie IF est le modele des automates temporisés commu-
nicants (ATC) avec a la fois communication synchrone par rendez-vous et communication
asynchrone & travers des files d’attente. Ce modele étend naturellement les modeles précé-
dents qui sont basés uniquement sur une communication par rendez-vous.

Quelques éléments syntaxiques nouveaux sont ajoutés pour la définition des ces automates.
NotammentI'nous distinguons deux grandes primitives de communication: les files d’attentel’
pour réaliser la communication asynchrone et les portes de synchronisation'pour réaliser
la communication par rendez-vous. Les actions de 'automate seront soit asynchrones (un
ensemble de réceptions et d’émissions vers les files d’attente) soit synchrones (rendez-vous
sur 'une de portes).

Définition 2.7 (ATC: syntaxe) Un ATC est un tuple (S,B,G,C,Q,T) ou:

- S est un ensemble de signauz;

— B est un ensemble de files d’attente qui transportent des signaux de S. Nous définissons
Uensemble d’entrées In[S, B] = {{b"?s1,... bi"?s,} | bi" € B, s; € S}. Nous définis-
sons l’ensemble de sorties Out[S, B] = {{b{"w1, ... b3 \w,,} | b € B, wj € S*} et
nous notons par AsynclS, B] = In[S, B] x Out[S, B] ’ensemble d’actions asynchrones ;

— G est un ensemble de portes de synchronisation. Nous notons par Sync[G] = {g! | g €
G} lensemble d’actions synchrones auz portes G ;

~ C est un ensemble d’horloges; nous notons par BExp|[C] l’ensemble des expressions
booléennes définies a base de C et par Rst|C| l'ensemble des remises d zéro définies
sur C de la méme maniére que pour les automates temporisés;

- @ est un ensemble d’états ;

- T C @ x BExp|C] x A[S,B,G] x Rst[C] x Urg x Q est un ensemble de transitions
ou A[S, B,G] = Async[S, B] U Sync[G] est ’ensemble d’actions asynchrones ou syn-
chrones, qui peuvent étre associées aux transitions.

Nous utilisons les mémes notations source(t), guard(t), etc pour accéder auz infor-
mations d’une transition t. Nous notons par gate(t) la porte de synchronisation si t
contient une action synchrone. Sinon, nous notons parinput(t) l’entrée et par output(t)
la sortie associées a t.

Quelques définitions supplémentaires sont nécessaires pour définir la sémantique des auto-
mates temporisés communicants. Soient S un ensemble de signaux et B un ensemble de files
d’attente. Nous définissons les contextes sur les files B comme des fonctions § : B — S* qui
associent une séquence de signaux a chaque file; pour une file b cette séquence sera notée
par 6(b).

La sémantique des automates temporisés communicants est donnée en terme d’automates
temporisés. A chaque automate temporisé communicant on peut lui associer un automate



2.2. SEMANTIQUE DYNAMIQUE 53

temporisé simple dont les états sont des couples état de controle et contexte sur les files
d’attente. Les transitions sont dérivées de transitions de I’automate initial.

Définition 2.8 (ATC: sémantique) Soit P = (S,B,G,C,Q,T) un ATC. La sémantique
de P est donnée par AT (A®,C,Q*,T*) ou:

- A* = Sync|G] U Async[S, B]
B Q.: (Q75) | qua 6Q_)S*}

— T* est défini par les régles suivantes :

hg'r |
QT)Q

(¢,9) h%“} (¢,9)

h b7s1,... b7, b7we, .. 00w, T
> q

/

q u

Vi=1,n §(bi") = s;.w)

7

s; €S weS*
5" = Sl /6. ! /7]

5 = 88" (b5 t).wr B, . 6 (B /]

h b"?s1,... b™?s, b9Mwy, ... 02" w,, T

(q,6) — (q',0")

u

Dans la suite nous allons présenter un certain nombre d’extensions intéressantes au modele
ATC. Ces extensions visent notamment deux aspectsI'd’une part de considérer d’autres types
de files d’attentes et d’autre part d’enrichir le langage d’actions utilisées dans ce modele.

Les files d’attente sont caractérisées par un nombre de parametres comme par exemple la
maniere de stockage de signaux (ordonné ou nonlavec ou sans duplicationI'... )Tla capacité
(bornée ou non-bornée)I'la fiabilité (avec ou sans pertes de signaux)letc. Ces parametres
ont été instanciés par défaut dans le modele ATC présenté auparavantI'mais ils peuvent étre
modifiés pour obtenir d’autres modes de communication.

Files d’attente non-ordonnées

Dans les AT CIles files d’attente utilisent une discipline FIFO (First-In First-Out) pour gérer
les signaux. En faitI'ce choix représente le mieux ce qu’on attend d’une ligne de communi-
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cation: la réception sans perte et dans 'ordre d’émission. CependantI’cette propriété n’est
pas vérifiée par tous les protocoles: le protocole UDP de la couche transport ne garantit
pas l'ordre d’arrivée des messages. D’ou 'idée de relacher la contrainte sur la préservation
de Pordre sur les signaux. Cela revient a remplacer les queues de signaux par des multi-
ensembles (ou sacsI'ou bags) ; formellement on considére les contextes sur les files comme
des applications § : B — S — ZT qui associent & chaque file['le nombre d’occurrences pour
chacun de signaux. Avec cette interprétationI'les prémisses portant sur les contenus des files
dans la deuxieme regle de sémantique deviennent :

Vi=1,n 6(b")(s;) >1

1" _ 5(b)(5)—1 si Hib:bgn et s=3s;
(0)(s) = { 5(b)(s) sinon

, _ [ 8"(b)(s) + nb(s,w) siFjb=0bM et w=w;
(0)(s) = { 8" (b)(s) sinon

Une autre possibilité que nous avons envisagée est 1'utilisation de files d’attente sous forme
d’ensemble de signaux. Dans ce casI'un contexte sur les files est une application ¢ : B — P(S)
qui associe a chaque file les signaux qu’il contient. Les prémisses portant sur les contenus
des files deviennent :

Vi=1,n s; €45(bi")
§"(b) = 5(b) \ {s | i b=1b", s =s;}

0'(b) =d"(b) U{s | 3j b=, s € wj}

Files d’attente bornés ou non-bornées

Les spécifications des protocoles de communication imposent souvent des restrictions sur la
taille maximale des files d’attente utilisées. Dans beaucoup des casI'les limites sont relati-
vement grandes pour simuler effectivement une capacité pratiquement infinie de stockage ;
dans telles situations 'utilisation d’un modele de files non-bornées pour la spécification et
la vérification est le mieux adapté. Par contrel'il existe des cas oul'les limites sont strictes
et doivent étre prises en compte. Le probléeme qui se pose concerne les débordements: com-
ment traiter les transitions dont la sortie fait déborder la taille maximale permise d’une file?
Plusieurs solutions se présententI'par exemple :

— elles peuvent étre considérées comme non-franchissables ;

— elles peuvent étre franchies avec la perte de signaux supplémentaires.
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Files d’attente avec ou sans pertes

Une autre propriété a prendre en compte pour les files d’attente est leur fiabilité. L’hypothese
que les files peuvent perdre des signaux est complétement naturelle pour modéliser certaines
lignes de communication physiques. De plusl'cette hypothése peut réduire la complexité du
probléeme de vérification. Plus formellementI'la prise en compte des pertes des messages peut

se modéliser par la reégle supplémentaire suivantel'ou M) dénote la relation de perte sur

les contextes:

5 loose, 5" (q’ 5//) %) (q/,(S///) 5" loose S5

(4:0) o> (d,8)

La relation m) est définie en fonction de la catégorie de files d’attente; par exemplel’

dans le cas ol les contenus sont des séquences de signauxI'et si < dénote l'inclusion sur les
séquencesl'on a:

5 loose, st e B &) < 5(b)

Filtrages sur les files

Dans le modele ATC le franchissement d’une transition asynchrone repose sur le fait que
certains signaux existent ezactement en téte des files. Si ce n’est pas le casl'la transition
n’est pas franchissable.

Un degré plus grand de flexibilité peut étre obtenu a l’aide des filtres sur les contenus des
files associés aux transitions asynchrones. Le role de ces filtres sera de masquerl'détruirel’ou
renommer certaines parties des contenus. Ainsil'le franchissement de chaque transition sera
décidé dans un contexte filtré et non-plus dans le contexte global. ConcretementI'nous avons
expérimenté des filtres visant respectivement & sauver ou a détruirel'le plus longue préfixe
constitué d’un ensemble de signaux donné. La sémantique précise d’utilisation est présentée
par la suite.

FormellementI'un filtre est une application 6 : B — S — {save, discard, none}. Il associe a
chaque file une maniere de filtrer chacun de signaux. Ainsil'un signal sera soit sauvé (save)l’
soit détruit (discard)Tsoit non filtré (none). La prise en compte d’un filtre 6 lorsqu’on exécute
les transitions comportant des actions asynchrones est précisée par les regles supplémentaires
suivantes:
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0(b)(s) = save 6(b) = s.w

(¢. 51w /b)) = (d',8")  &'(b) = '

(4:8) < (d,8'[s.w' /b))

0(b)(s) = discard 6(b) = s.w

(00w /8]) % (¢/.)

(4.0) o> (d,8)

Opérations sur les files

L’utilisation d’autres opérations d’acces ou de modification de files d’attentel’en plus d’en-
trées et de sortiesI'semble d’étre un besoin completement naturel. Par exemplel'on peut
argumenter sur la nécessité des opérations comme le test d’une file vide ou pleinel'le nombre
de signaux stockésI'’acces aux i-eme signal (si la file est ordonnée)I'le vidage ou la copie
d’une file dans une autrel'etc. En toute généralitél'les files peuvent étre considérées comme
des instances de certains types abstraits sur lesquels ont été définis toutes ces opérationsI’
avec une sémantique bien-précise.

L’utilisation de ces primitives a I'intérieur des transitionsI'dans les gardes ou les corpsl'ou
encore pour contraindre ’application de certains filtres augmente la puissance d’expression du
modele ATC. MaisI'd’une autre partIces opérations imposent des contraintes supplémentaires
pour la validation. Ainsila part les contraintes d’efficacité sur la représentation des contextesI’
on doit prendre en compte le fait que ces opérations puissent aussi étre effectuéesl"avec des
couts raisonnables pour la simulation.

Dans la suitel'nous présentons un opérateur de composition parallele avec synchronisation
pour des automates temporisés communicants. Il est similaire & 'opérateur défini sur les
automates temporisés: la synchronisation s’applique uniquement aux transitions comportant
des actions synchrones aux portes spécifiées dans un ensemble de synchronisation et toutes
les autres transitions sont exécutées par entrelacement.

Définition 2.9 (ATC: composition parallele) Soit P, = (Sk, Bk, Gi,Cr, Qr, Tk )r=1,2
deur ATC. La composition paralléle de Py et Py avec synchronisation de portes G est ATC

P1|[Gs]|Pa = (S1U S2,B1 U By, G1 UG, C1 UC2,Q1 X Q2,T) ou T est défini par les régles
sutvantes :
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2.2.4 Automates temporisés communicants avec des données

Le dernier modele de la hiérarchie IF sont les automates temporisés communicants étendus
avec des données (ATCD). Ces automates sont obtenus & partir des automates temporisés
communicants en ajoutant un ensemble de variables typéesI'dont les valeurs peuvent étre
respectivement testéesI'modifiées[échangées a travers de synchronisations ou envoyées comme
parametres de signaux de communication asynchrone.

Définition 2.10 (ATCD: syntaxe) Un ATCD est un tuple (D,X,S,B,G,C,Q,T) ou:

— D est un ensemble de types de données. Nous supposons que [’on dispose d’un ensemble

d’opérations définies sur chacun, et nous notons par domain(d) l’ensemble de valeurs
du type d € D ;

- X est un ensemble de variables discrétes typées. Nous notons par type(x) € D le

type de la variable x. Nous notons par Exp[X| (BEzp|X]) ’ensemble des expressions
(booléennes) construites a partir de variables de X et d’opérations existantes sur les
types ; nous supposons que chaque expression a un type unique qui peut étre calculé
statiquement et qui sera noté par type(e), pour toute e € Exp[X]. Finalement, nous
notons par Rst[X] = {{z1 :=e1,... @, :=en} | 7; € X, €; € Exp[X]} Uensemble
des affectations aux variables de X, des fonctions partielles définies sur ’ensemble de
variables avec valeurs dans l’ensemble d’expressions;

S est un ensemble de signaux typés. Nous notons par type(s) € D* le profile du signal
s € S, ainsi toute réception ou émission de s devrait étre paramétrée par une liste de
valeurs de ce type;

B est un ensemble de files d’attente. Nous considérons ’ensemble d’entrées In[X, S, B|
défini comme {{b"?s1(T7),... b ?s,(Zh)} | b € B, s; € S, T € X*}; dans la
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construction bﬁ”?(ﬁ), T¢ désigne une liste des variables pour récupérer les paramétres
transportés par le signal s;. Nous supposons que les liste Ti sont deux d deux disjointes
et contiennent des variables deux a deuz distinctes. L’ensemble de sorties Out[X, S, B]
est défini comme {{b§“\Wy,... b3 \Wn} | b € B, Wj = sj1(e51) - - - Sjm; (&jm;) €
(S x Exp[X]*)*} ; la aussi, I’émission d’un signal s;, est augmentée par une liste
des expressions eTﬁ, ses paramétres. Finalement, ’ensemble d’actions asynchrones est
Async|X, S, B] = In[X, S, B] x Out[X, S, B ;

— G est un ensemble de portes de synchronisation. Nous notons type(g) € D* le profile
de la porte g € G. Toute synchronisation sur g doit étre paramétrée par un échange
de valeurs de ce type. Nous notons par Sync|G,X]|={go1... on | g € G, 0; =le; €
Ezxp[X] ou o; =7x; € X} Uensemble d’actions synchrones aux portes G. Dans ce cas
aussi, on suppose que les variables x; présentes dans la liste des offres sont deuzr a deux
distinctes ;

- C est un ensemble d’horloges; nous notons par BExp|C] ’ensemble des expressions
booléennes et par Rst[C] 'ensemble des remises a zéro, comme précédemment;

- est un ensemble d’états ;
)

- T C Qx BEzp[C] x BExp[X] x A[X, S, B,G] x Rst[C] x Rst[X]| x Urg x Q est un en-
semble de transitions, A[X, S, B,G] = Async[X, S, B|U Sync|X, G]. Chaque transition
contient, en plus de la garde et de la remise a zéro d’horloges, une garde et une affec-
tation de variables discrétes, une action de communication asynchrone ou synchrone
et l’échéance.

Nous définissons comme contexte sur les variables de X toute application p : X — |J domain(d)
deD
qui associe a toute variable x la valeur p(z) dans le domaine de x. Les contextes sur

les variables peuvent étre étendus d’une maniere naturelle a ’ensemble des expressions
Exp[X]; nous notons par p(e) la valeur de l'expression e € Exp[X]| dans le contexte p.
Soit 7 € Rst[X] une affectation partielle de variables de X. Nous notons par p[r]| le nou-
vel contexte obtenu a partir du contexte p en appliquant 'affectation r. FormellementI'si
r={z1:=e1,... T, = ey} alors p[r] = p[p(e1)/x1,... plen)/zn].

La sémantique des automates temporisés communicants étendus est définie en termes d’au-
tomates temporisés communicants simples. Ainsil'pour chaque ATCD on construit un ATC
ol les signaux et les portes de communications sont aplatisI'les états sont des couples — état
de controle et contexte sur les variables. On a la définition suivante.

Définition 2.11 (ATCD: sémantique) Soit P = (D, S,B,G,C, X,Q,T) un ATCD. La
sémantique de P est donnée par UATC (S®,B,G*,C,Q*,T*) ou:

- S ={s(vi,...,vn) | €S, type(s) = (di,...,dn), Yi=1,n v; € domain(d;)}
-G*={g ... v, | s €S, type(g) = (dy,...,dy), Yi=1,n v; € domain(d;)}

-Q*={(g,p) | ¢€Q, p: X = |J domain(d)}
deD
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— T* est défini par les régles suivantes :
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La premiere regle concerne les transitions qui comportent des actions synchrones. Dans un
contexte donné plelles sont franchies si et seulement si la garde portant sur les variables dis-
cretes h” est satisfaite. Elles ont comme effet d’abord ’affectation des variables ?x; présentes
dans la liste des offres & des valeurs quelconques v;I'puis ’application de I’affectation discrete
r* dans le nouvel contexte p’. La deuxiéme régle concerne les transitions asynchrones. Elles
aussi sont franchies uniquement si leur garde discrete est satisfaitel'puis elles affectent les
variables présentes dans les entrées 77 & des valeurs quelconques ¥; 'puis interpretent les
séquences de sorties W; et exécutent ’affectation discrete r*.

FinalementI'nous présentons un opérateur de composition paralleéle avec synchronisation pour
les automates temporisés communicants avec des données. Comme dans le cas des ATCI'cet
opérateur synchronise respectivement les transitions qui comportent des actions synchrones
aux portes de la liste de synchronisation et exécute indépendammentl'par entrelacementl’
les autres. A cause des variables discrétesI'la synchronisation est une opération relativement
complexe et nécessite des restrictions supplémentaires a 1’égard de la forme des composantes
des transitions concernées.

D’abord nous introduisons quelques notations auxiliaires. Soit 01 et 0o deux offres comportant
des expressions ou des variables d’un méme type. Nous notons par h(o1,02) la condition
nécessaire pour pouvoir synchroniser ces offresI'par o(o1, 02) la nouvelle offre et par r(o1, 02)
I’affectation qui résulte suite de leur synchronisationI*formellement :
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79 leg
h(o1, 02) true true
o(01,02) 71 729 leg
(o1, 02) {z1 =122} {x1:=e2}
true e1 = ey
leq leq let
{zo:=e1} {}

Ces opérations sont étendues sur les listes d’offres ayant la méme longueur (n)I'des types
équivalents et de plusI'si les ensembles des variables affectées globalement par chaque liste
sont disjointes:

n n

h(of,03) = J\ hlori,0%)  o(o1,08) = 0(01i,02)i=1n  7(0f,03) =| |r(01:,02)

=1 i=1

Soit 71,79 des affectations des variables discretes. Nous allons notée par r1 U o 'affectation
collatérale de rq et ro: elle est définie uniquement si les ensembles des variables affectées par

chacune sont disjointes et correspond & 'union au sens classique de r1 et r3. Nous allons

noter par rq;ro affectation séquentielle de r1 puis 73 ; cette opération est toujours définie et

le résultat peut étre remis sous la forme d’une affectation parallele r.

Définition 2.12 (ATCD : composition parallele) Soit P, = (Dy, Xy, Sk, Bi, Gk, Cr, Qi T ) k=1,
deur ATCD. La composition paralléle de Py et Py avec synchronisation de portes G est
UVATCD P1|[G5]|P2 = (D1 U Doy, S1USe, BiUBy,Gi UGy, C1UCy, X1 U Xs, Q1 X QQ,T) ou

T est défini par les régles suivantes :

hihi got rirvi , hihy gof rsvyo
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La premiere régle définit la synchronisation de transitions qui comportent des actions syn-
chrones. La transition composée comporte une garde obtenue par le et-logique des gardes
respectivement temporisées h{ A h§ et discretes hi A h3. La garde discrete est renforcée par
la condition de synchronisation des offres h(o7, 03). L’action est synchrone & la méme portel’
avec la liste des offres obtenue par la synchronisation des deux listes initiales o(of, 03).
FinalementI'la nouvelle affectation discrete est obtenue par composition séquentielle de 1’af-
fectation résultée par synchronisation (o7, 03) et l'affectation collatérale r§ U r$T'si elle
existe. Les transitions asynchrones sont exécutées par entrelacement.

Un certain nombre d’extensions sont encore nécessaires au modele ATCD afin de le rendre
équivalent aux processus IF. MaisI'elles touchent généralement la forme et non pas le fond
de ce modele.

Par exemplel'on peut considérer des gardes supplémentaires portant sur les valeurs regues
par une entrée asynchrone ou par une synchronisation. FormellementI'une telle garde peut
étre prise en compte naturellement dans les regles de définition de la sémantique. I.’exécution
d’une transition sera encore contrainte par la satisfaction de cette garde supplémentaire dans
le contexte intermédiaire p'.

En outrel'on peut distinguer des états stables ou instables. Cette propriété peut se modéliser a
I’aide d’un prédicat stable portant sur les états d’un ATCD. La stabilité concerne uniquement
Iopérateur de composition parallele défini sur les ATCD. D’une partI'la stabilité se propage
naturellement aux états de I’ATCD produitI'stable((q1, q2)) = stable(q1) Astable(g2). D’autre
partI'l’exécution d’une transition non-synchronisable sera contrainte par la stabilité de 1’état
du départl'par rapport a la stabilité de 1’état du partenaire. Les regles d’exécution des
transitions non-synchronisables changent alors vers:

hi hi ay r{r{
Q1 o »qp a1 & SynclGs, X1]

—stable(q1) V stable(gz)

(& x (& x
h’l h’l a]_ 7“1 Tl

(Q1aCI2) 7 (qaan)

u1
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hS RS as 1515
g2 22 » 22, ¢y as & Sync[Gs, Xo]

—stable(qz) V stable(qr)

C xr C X
h/2 h/2 a2 To Ty

(q1,92) > (q1,¢5)

U2

2.3 Discussion

Une premiere remarque concerne ’ordre dans lequel nous avons introduit les concepts primi-
tives dans la définition de la sémantique. En faitI'nous avons une seule contrainte concernant
I'introduction du temps: le franchissement des transitions temporelles dans le modele repose
sur le franchissement effectif des transitions non-temporelles ainsi que sur leurs échéances.
Doncl'la progression du temps ne peut pas étre définie tant que le franchissement de tran-
sitions non-temporelles n’est pas completement décidé. C’est le raison pour lequel le temps
n’est pas une primitive tout a fait orthogonale au modeéle et nécessitent un traitement a part.
Par contrel'entre les files et les variables le choix a été plus ou moins arbitraire. Nous avons
pu aussi bien commencer par 'introduction des variablesT'et ensuite par ’introduction des
files. CependantI'nous avons préféré I'inverse car cela nous a permis de mieux illustrer les
problémes liés aux files et & la communication asynchronel'en faisant abstraction de données.

Une deuxieme remarque concerne les limites du modele considéré. En faitI'ce modeéle est
compléetement statique. Il ne permet aucune forme de création dynamique de processusl’
filesI" variables ou autres. Cette restriction est parfois tres limitativel d’ailleurs elle nous
empéche de modéliser la création dynamique de processus ou ’appel de procédures récursives
de SDL. CependantI'cette restriction a une explication pragmatique: nous avons défini un
modele adéquate pour faciliter ’application des techniques d’analyses statiquesI'vues comme
I’ingrédient essentiel pour aboutir dans la validation automatique des systemes de grande
taille.

Le chapitre suivant présente une premiere application de IF i.ella traduction de spécifications
SDL vers des spécifications IF. Cette application a un double role. D’une partI'elle peut
étre vue comme une évaluation de l’expressivité du modele TFT'face a un vrai langage de
spécification. D’autre partI'la traduction peut étre vue comme étant la proposition d’une
nouvelle sémantique pour un sous-ensemble de SDLI'a base du modele intermédiaire IF.
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Chapitre 3

Traduction

Ce chapitre présente la traduction de SDL vers IF.

SDL est un langage de spécification trés expressifl' contenant beaucoup de constructions
syntaxiquesI'plus ou moins compliquées. L’explication est simple : il a été concu pour spécifier
de maniere lisible et compacte une grande variété de protocolesI'et plus généralementI'de
systemes asynchrones.

IF est un modéle intermédiaire pour décrire le fonctionnement des systéemes asynchrones. Les
aspects langage sont moins évoluésI'les constructions syntaxiques sont simples et explicites
et décrivent notamment des entités manipulés concretement lorsque un systéeme s’exécute.

La traduction n’est donc pas une simple mise en forme en syntaxe IF de systémes SDL car
méme si les deux décrivent plus ou moins la méme chosel'ils le font a des niveaux d’abs-
traction différents. Le role de cette traduction est d’expliciter une partie de la sémantique
dynamique des spécifications SDL. Elle peut étre ainsi vue comme une tentative de définir
une nouvelle sémantique opérationnelle d’une sous-classe de spécifications SDLI'basée sur IF
et sa sémantique.

CependantI'en raison des limites d’expressivité de IFT'la traduction n’est définie que pour
une sous-classe de spécifications SDL. Des restrictions concernent notamment les aspects
dynamiques du langage. La plus limitative est ’absence de création dynamique d’instances i.el’
on ne traduit que des systemes SDL complétement statiques. De plusI'certaines sorties sans
destinataire explicite ou encore l'acces a certaines variables partagées ne sont pas traduits.
FinalementI'nous ne traitons pas les canaux avec délai. L’avantage de ces choix est que
la complexité du programme IF obtenu par traduction automatique est comparable a la
complexité du programme SDL initial.

La traduction des types de données n’est pas considérée dans ce travail. C’est un probléeme
orthogonall'qui peut étre traité indépendamment de la traduction du comportement. Les
types de données de SDL sont des types abstraits algébriques ACT-ONE [EM85]. La traduc-
tion vers d’autres formalismesI'et plus particulierement la génération automatique de codel’
a été longtemps étudiée. Des techniques efficaces ont été développées et sont actuellement
implémentées par des outils de traduction performants.
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La traduction est réalisée en deux phasesl'expansion et génération. D’abordIla phase d’expan-
sion vise a simplifier les spécifications SDL en remplacant certaines constructions syntaxiques
complexes par d’autres plus simples. Ensuitel'la phase de génération consiste a synthétiser
un systeme IF a partir d’'une spécification SDL ainsi simplifiée.

3.1 Expansion

La phase d’expansion vise a simplifier les spécifications SDL en remplacant certaines construc-
tions syntaxiques complexes par d’autres plus simples équivalentes. Elle comporte les sous-
phases d’expansion des blocslinstanciation des processusl'composition de services et intégra-
tion de procédures. Ces sont des opérations similaires a celles utilisées pendant la compilation
de langages impératifs a structure de blocs et nécessite la mise en ceuvre de techniques tres
classiques de compilation comme par exemple la liaison d’identificateurs et la gestion de
noms uniques.

3.1.1 Expansion des blocs

En SDLTI'les blocs servent a structurer la définition d’un systeme. La notion de bloc est
completement statique i.e['cette notion est perdue lors de ’exécution.

L’expansion de blocs aplatit la structure de blocs d’un systéeme SDL. Elle prend en entrée
un systeme SDL quelconque et fournit en sortie un autre équivalentI'constitué de processus
connectés par des routes®.

Le systeme résultat comporte toutes les définitions de typesI'de signaux et de processus
existantes dans les blocsI'et tous les sous-blocsI'du systéeme SDL de départ. Il comporte des
routes entre deux processus ou entre un processus et ’environnementI'pour chaque chemin
de commumnication reliant les deux processusl'ou le processus et I'environnement du systeme
SDL initial. La construction des chemins de communication est détaillée ci-apres. La seule
difficulté liée & I'expansion de blocs est la gestion de noms uniquesIétant donné que différents
objets ont pu étre définis avec des mémes nomsI'dans la portée de blocs différents.

La définition des chemins de communications nécessitent quelques précisions supplémen-
taires. D’abord par chemin de communication nous entendons une séquence de routes et de
canaux connectés les uns avec les autres et reliant deux processus SDL ou un processus et
I’environnement du systéme. FormellementI'on définit le graphe orienté de communication
de maniere suivante:

— les neeuds correspondent aux processusl'routes et canaux définis dans le systéme initial
plus un neceud supplémentaire dénotant ’environnement;

1. La syntaxe SDL empéche la définition de systémes constitués de processus. On devrait plutot construire
un seul bloc contenant les processus et les routes. Cependant, pour la clarté de la présentation nous avons
gardé le terme systeéme.
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— les arcs sont construits de maniére suivante. Chaque nceud de type route sera connecté
aux processus mentionnés dans sa définition. Les routes et les canaux seront connectées
en fonction des points de connexion définis dans les blocs et les sous-structures. Fina-
lementI'les canaux définis au niveau de systemel vers ou de ’environnementI'seront
connectés au nceud spécial dénotant I’environnement.

Un chemin de communication est un chemin dans le graphe de communication qui relie
deux nceuds processusI'ou un noeud processus et le noceud environnementI'et qui transporte
un ensemble non-vide de signaux. L’ensemble de signaux transportés sur un chemin c’est
I’intersection des ensembles transportés par chaque route et chaque canal composant.

/\

)
oo
()

FiG. 3.1 — Graphe de communication pour l’exemple de la figure 3.2.

Remarque 3.1

Le systeme résultat par expansion est équivalent au systéme initial si et seulement si les
canaux n’ont pas de délai de transmission. En faitI'cette information est ignorée lorsque les
chemins de communication sont remplacés directement par des routes. [

Exemple 3.1 Un exemple d’expansion de blocs est présenté dans la figure 3.2.

3.1.2 Instanciation des processus

La deuxieme opération préliminaire est le remplacement de processus SDL avec instances
multiples par plusieurs processus SDL identiquesl'avec instance unique. Ca nous permet de
rapprocher la notion syntaxique de processus et la notion dynamique d’instancel’qui sert
comme base pour définir les processus IF.

L’instanciation de processus entraine naturellement l'instanciation de routes. Les processus
correspondantes aux instances doivent avoir les mémes routes de communication que leur
processus parent. La-aussil'le seul probleme délicat est la gestion de noms uniques pour les
processus et les routes ainsi créées.

Remarque 3.2

Cette transformation est réaliste si et seulement si le systéme SDL est completement statique:
s’il ne contient pas de la création dynamique d’instances. Dans ces conditionsI'pour chaque
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system S system S
block b
C1 ! T2 C2 1T r2-C2
—»—(D»— process p; [ — process pi >
(L] [l4] (o] | [Lo] [L1Nl] [l2 N Lo]
[13] Y3 [i5]Y 73
process ps process ps
[15] f
L3]ICg [l5 N L3N l4] Y 5+ C3 T4
block by
[l4] | 4
@

Fi1G. 3.2 — Ezemple d’expansion des blocs.
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processus SDL il existe un ensemble bien déterminé d’instancesI'celles qui sont créées lors de
I’initialisation du systeme. Elles seront les seules a exister pendant toute évolution ultérieure
du systeme. [

Exemple 3.2 Un exemple d’instanciation de processus est présenté dans la figure 3.5.

block b block b
1 1 Ty - 1
(&) 9 C k&
rocess p(k =— process p-1 -—
a7 | Preces P ) ™
T 2 5 9 - 2
=— process p - -—
[ll] [lg]
\ Y
Ty k‘ k 9 - }u
>— process p - Y
[ll] [12]
\
r3 -
4—| process p/ }7 4—| process p’
[I3] [is]

Fic. 3.3 — Bxemple d’instanciation des processus.

3.1.3 Composition des services

La composition de services réalise la transformation de processus SDL décomposés en plu-
sieurs services vers des processus SDL simples['définis directement par un graphe d’états.
IntuitivementI'les définitions locales aux services sont remontées au niveau des processus.
Le graphe de controle est obtenu par la composition asynchrone des graphes de contréle des
services. Des routes supplémentaires sont éventuellement ajoutées pour réaliser la communi-
cation inter-services.

Le principe général de la composition asynchrone des automates a été rappelé dans le cha-
pitre 2. Nous présentons ci-apres les points plus particuliers liés a la composition des graphes
de controle SDL.

Nous rappelons qu'un graphe de contréle SDL consiste d’une transition initiale et d’un
ensemble d’états SDL. Si deux tels graphes correspondent & deux services d’un processusl’
nous définissons leur composition asynchrone de maniére suivante :

— la transition initiale consiste dans un choix non-deterministe sur ’exécution des deux
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entrelacements possibles des transitions initiales. Ce traitement est nécessaire car la
sémantique Z.100 prévoit bien deux étapes distinctes dans le fonctionnement d’un pro-
cessus décomposé en services. Il s’agit d’une premiere étape ou tout service exécute sa
transition initiale'et une deuxieme étape ou les services exécutent des autres transi-
tions.

— les états du produit asynchrone sont construits pour chaque couple d’états de graphes
initiauxI'en considérant le terminator stop comme un état particulier. IntuitivementI’
les entrées et les transitions correspondantes a un état du produit seront obtenues par
I’'union des entrées et des transitions des composantes. De la méme manierelT’ensemble
de signaux a sauver dans 1’état du produit sera I’'union des ensembles des états & sauver
des composantes. A ’état stop on considére que les ensembles d’entrées est de signaux
a sauver sont vides.

La sémantique statique de SDL garantit que les ensembles de signaux traités (regus ou
sauvés) par chacun de services d’un processus sont deux a deux disjoints. Ainsil'il n’y
a pas des conflits entre services sur les signaux en entrée. Cette propriété est gardée
par la composition paralléle. Dans un état du produitl'un signal est sauvé si au moins
un des services le sauvel'ou consommé si au moins un des services le consomme. Ce
comportement est exactement celui précisé par la norme Z.100 au sujet de 'exécution
entrelacée des services.

La composition asynchrone telle que nous venons de la définir est une opération associative
et commutative. Ainsil'la composition d’un ensemble de plus de deux services ne pose pas
des problemes supplémentaires i.e['les graphes peuvent étre composés deux par deuxI'dans
n’importe quel ordrel'et le résultat final sera le méme.

Un point sensible pour la composition des services est la communication asynchrone inter-
services. En fait il est possible qu'un service envoit des signaux a un autrel'en utilisant des
routes définies & 'intérieur du processus. En composant les servicesI'ces routes deviennent
des routes sous forme de bouclesI'de et vers le méme processusl'et assurent ainsi le transfert
des signaux internes au processus.

Remarque 3.3

Avec cette approchelil existe le risque d’explosion des états du a la composition asynchrone.
Cependantl'il semble que c’est la solution qui satisfait au mieux la sémantique des services.
Par exemplel'on aurait pu traduire chaque service SDL par un processus IF. En conséquencel’
il fallait considérer que ces processus IF partagent une méme file d’attente de signaux en
entrée. De cette manierel'une contrainte s’impose sur I'ordre d’exécution de transitions dans
ces processus. En faitIil faut toujours que le bon service s’exécute et consomme le signal situé
en téte de la filelet si aucunIle signal est détruit. Cette contrainte est globale sur I’ensemble
de services et ne peut pas se modéliser a ’aide des contraintes ou des filtres locauxI'dans les
processus IF correspondants. [

Exemple 3.3 Un exemple de composition de services est montré dans la figure 3.4.
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Fic. 3.4 — Exemple de composition des services.
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3.1.4 Intégration des procédures

L’intégration de procédures prend en entrée un processus SDL et fournit en sortie un autre
équivalentI'qui n’utilise plus des procédures. Il s’agit d’une technique tres classique de com-
pilation. Le principe est de remonter les définitions locales de la procédure dans chacune des
entités appelantesI'puis de remplacer les appels de la procédure par leur corps instancié avec
les parametres effectifs.

Si les procédures ne sont pas récursivesI'leur intégration ne pose aucun probléeme. Informelle-
mentl'on procede d’une maniere ascendante sur la structure du systeme SDL. On commence
avec les procédures qui n’appellent pas des autresI'et ensuite suitel'jusqu’a leur élimination
complete.

Les procédures récursives peuvent aussi étre éliminées en sachant que généralementI elles
peuvent étre remplacées par des versions non-récursives équivalentes. MaisI'cette transfor-
mation n’est pas toujours triviale et dépasse le cadre de la traduction de SDL vers IF.

Exemple 3.4 Un exemple d’intégration des procédures est présenté dans la figure 3.5.

process p process p

procedure r

fpar in zTin/out y ( )[ B ]C .A ]
( — ) [A] [B] none< sl(z)<

C A ] s(z)< :U:I:a y:Ta:/z

=
(5 ) [ noned

Fi1c. 3.5 — Exemple d’intégration des procédures.



3.2. GENERATION 71

3.2 Génération

La phase de génération consiste a construire un systéeme IF équivalent & partir d’un systeme
SDL expansé. Dans cette formel'un systeme SDL est constitué d’un ensemble de processus
connectés par des routes. Chaque processus a une seule instancel'son comportement est
défini explicitement par un graphe de controlel'et ce graphe ne contient pas des appels aux
procédures.

3.2.1 Structure

Pour chaque processus SDL p; nous construisons un processus IF homonyme p; et une file
d’attente de signaux b; associée en entrée. Une file d’attente supplémentaire env modélise la
sortie vers ’environnement du systeme.

Les processus IF construits sont complétement asynchrones. Ils communiquent a travers les
files d’attente et éventuellement par certaines variables partagées. Le graphe de controle et
les variables de chaque processus IF sont obtenus a partir de leurs correspondants dans le
processus SDL. La maniére exacte de génération est détaillée dans les sections suivantes.

Chaque file IF b; transporte I’ensemble de signaux qui peuvent étre recus par le processus
associé p; i.e'’ensemble des signaux transportés par les routes entrantes dans p;. La file
env transporte ’ensemble des signaux qui peuvent étre envoyés a l'extérieur du systeme i.el’
I’ensemble des signaux transportés par les routes allant vers ’environnement.

system s; system s;
process pi; ... buffer
endprocess; b1 : queue ...
process pp; ... b, : queue ...

endprocess; env: queue . ..
signalroute r; ... sync p1 |[]| ... |[]| pn end,;
signalroute r,, ... process pi;

buffer b;

endsystem

process py;
buffer b,,;
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3.2.2 Communication
Signaux

Les signaux SDL sont traduits par des signaux IFTétendus avec un parametre supplémentaire
de type pid. Ce parameétre transporte toujours l'identité du processus émetteur et sera utile
pour traduire l’expression sender du c6té des processus récepteurs (voir plus loin).

signal s(t1... t,) ’ s(pidTt ... ty,)

Routes

Les routes ne se traduisent pas directement en IF. Elles sont utilisées lors de la traduction
pour calculer un certaine nombre d’informations connexes :

— les signaux re¢us par processus

Les routes servent a calculer I’ensemble de signaux valides en réception pour chaque
processus SDL. Il s’agit de signaux dont le processus pourra le recevoirl'étant donnée
la topologie du réseau de communication. Pour chaque processus SDLI'cet ensemble
comporte tous les signaux transportés par les routes entrantes dans le processus.

— calcul des destinataires

Les routes servent aussi pour identifier les destinataires dans la traduction des sorties
avec destination implicite (voir la section 3.2.3). Ainsil'un signal émis par un processus
est toujours contraint a suivre seulement des routes qui peuvent le transporter. De plusl’
il doit suivre les routes mentionnées explicitement dans la clause via de son émission.

3.2.3 Controle

Chaque état d’un graphe de contréle SDL est traduit en un état IF stable. Chaque transi-
tion SDL est traduite vers une ou plusieurs transitions IFI'étant donné que les premieres
comportent des séquences d’actions élémentaires (outputI'taskI'setI'etc)I finies par des
branchements (decision) ou des transferts de contréle (join) Le découpage est nécessaire
pour modéliser I'exécution séquentielle de SDLI contrairement a IF ou l'exécution des ac-
tions dans une transition est parallele. Le principe général du découpage est présenté dans
la figure 3.6.

Etats

Les états d’un processus SDL sont traduits par des états stables dans les processus IF cor-
respondants. Chaque état IF ainsi créé a les caractéristiques suivantes:

— P'ensemble de signaux & sauver est construit & partir de I’ensemble équivalent en SDL
plus des conditions implicite de sauvegarde introduites par les entrées avec condi-
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tion de franchissement (provided) et les signaux prioritaires (priority input). Ainsil’
d’une part tout signal non-consommable & cause d’une condition de franchissement
non-satisfaite est explicitement sauvé & ’état IF. De plusI'pour assurer la consomma-
tion prioritairel'la présence d’un signal prioritaire dans la file d’attente implique la
sauvegarde de tout autre signal non-prioritaire.

— l'ensemble de signaux a détruire est aussi construit explicitement. Il comporte tous
les signaux recevables et non-traités (recus ou sauvés) par le processus SDL a 1’état
correspondant.

— la condition de progression du temps est vraie.

Le principe de la traduction d’un état ¢ dans le processus p est donnée par la regle suivante.
On remarque notamment la sauvegarde explicite des signaux recus s; si la condition de
franchissement e n’est pas satisfaite ou un signal prioritaire s, se trouve dans la file d’attente
b; par sg nous avons noté un signal arbitraire non recu ou sauvegardé a q.

state q; state q;
e save

input s;( ... ) providede; ... .
s; in b if not e;

priority input s,( ... ); ... s; in b if contains(bI's))
save sgl. .. ss in b if true;
endstate; discard

sq in b if true;

tpc true;
end

Deux états supplémentaires sont ajoutés de maniere systematique dans chaque processus IF
pour modéliser respectivement I’état de départ start et I’état d’arrét stop du processus. Ces
états sont stablesIils ont les ensembles de signaux a sauver et a détruire videsl'et la condition
de progression du temps vraie.

FinalementIles états supplémentaires ajoutés pour couper les transitions SDL sont instables’
les ensembles de signaux a sauvegarder ou détruire sont videsl'et la condition de progression
du temps est fausse.

Remarque 3.4

Le choix de I'instabilité des états intermédiaires assure [’atomicité de I’exécution de séquences
de transitions IFT'correspondantes & une transition SDL. Ce choix n’est pas conforme a la
norme Z.100 ou l'atomicité est assurée plutét pour ’exécution d’une actions élémentaire
individuelle. MaisI'bien que ce comportement peut étre obtenu en IFT'en considérant stables
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tous les états intermédiairesI'il est beaucoup trop fin pour les techniques de validation que
nous voulons appliquer. [

Transitions

FiG. 3.6 — Exemple de génération de transitions IF.

Une transition IF correspond & une action élémentaire SDL (voir figure 3.6). Toutes les tran-
sitions IF sont construites implicitement a 1’échéance eager. Ca donne une priorité minimale
a la progression du tempslet assure une réactivité maximale de la part du systéme. Ce choix
est a la fois agréé par les utilisateurs de SDL et pragmatique du point de vue validation.

Par suitel'nous allons décrire la forme des transitions IFT'en fonction du type de I'action SDL
correspondante.

entrées

Les entrées des signaux SDLI'normales ou prioritairesI'sont traduites par des entrées des
signaux IF. Dans tous les casI'nous considérons le traitement explicite de la variable senderl’
systématiquement ajoutée comme parametre de chaque entrée. Son role est 1’évaluation de
I’expression SDL sender. La condition de franchissement est ajoutée comme garde dans la
transition IF correspondante. En considérant que l'entrée a lieu dans le processus p avec la
file d’attente associée bI'la traduction est faite par les regles suivantes:
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input s(z;I... z,) provided e if e input s(senderl’'zI'... z,) from b

priority input s(z1I'... x,) input s(senderl'z{T... x,) from b

Les entrées des signaux issus d’expirations des temporisations sont traduites par des gardes
portant sur les valeurs des horloges correspondants. Le désarmement de ['horloge concernée
est nécessaire tout suite apres la garde afin d’éviter plusieurs consommations d’une méme
expiration. Une présentation plus détaillée des choix faits & propos de la traduction de
temporisations se trouve dans la section 3.2.4.

input ¢(z1I'... z,) provided e ife A ¢c=0 sender :=plreset c

FinalementI'les entrées spontanées et les entrées continues ne donnent pas des entrées IF :
elles se traduisent uniquement par des gardes en IF et respectivement la mise a jour du
sender. Les priorités sur les entrées continues sont traduites par des gardes supplémentaires.
Si h € Z est une priorité nous notons par ey, la disjonction des gardes sur les entrées continues
avec une priorité strictement plus grande que h. NaturellementI'e;, sera vraie s’il existe au
moins une entrée de priorité plus grande que h qui est franchissable. La traduction est faite
de manieére suivante :

input none provided e ife sender :=p
provided e priority h ife A —e, sender :=p
sorties

L’envoi de signaux en SDL est considéré dynamique: un signal est délivré au réseau et il
trouve son destinataire en fonction d’informations de routage associées (clauses to et via) et
de profils des routes et des canaux. En IFT'l'envoi de signaux est statique: ’émetteur doit
spécifier soit la file d’attente soit le pid du processus destinataire (au cas ou il serait déposé
dans la file associée).

Si a partir d’informations de routage et de profiles des routes on peut statiquement déduire
un destinataire uniquel'la sortie SDL sera traduite dans une sortie IF équivalente. SinonI’
la traduction nécessite 'introduction de plusieurs transitions pour expliciter statiquement le
choix arbitraire du destinataireI'parmi tous ceux qui sont possibles.

output s(e;l... e,)[toe] via ... output s(pleil... e, ) tod

affectations

Les affectations SDL sont traduites directement par des affectations IF.
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task x :=e¢ Ti=e

armements / désarmements

L’armement et le désarmement des temporisations sont traduites par des affectations des
horloges correspondants. Nous mentionnons que le passage de parametres a travers de tem-
porisations n’est pas traduit i.el'les expressions correspondantes sont ignorées.

set elc(eil... ep) set c:=e
reset c(e1l... ep) reset c
décisions

Les décisions formelles sont traduites par des gardes des transitions IF. Les décisions infor-
melles servent juste pour introduire du non-déterminisme. Elles se traduisent par le bran-
chement arbitraire du controle dans les processus IF.

terminaisons

Les terminaisons sont traduites implicitement dans le flot de controle du processus IF.

3.2.4 Temporisations

Les temporisations SDL sont traduites par des horloges décroissants de IF.

timer c(t1T... t,) c: timer

La gestion des temporisations est relativement simplifiée. D’abordIle transfert des parameétres
a travers de temporisations n’est plus supporté. Ensuitel'les entrées des signaux d’expiration
sont remplacées par des gardes testant I’égalité des horloges a zéro (la valeur d’expiration).
Les actions d’armement et désarmement sont traduites par des affectations d’horloges et le
test d’activité revient lui aussi & une comparaison a zéro.

Méme en absence de parameétres a porterl'cette traduction n’est pas conforme a la sémantique
7.100 parce que:

— la traduction remplace syntaxiquement et donc confond la consommation du signal
issue de ’expiration avec le test d’expiration de la temporisation"qui sont des événe-
ments dissociés dans la sémantique Z.100;

— la traduction ne fait plus le passage d’un signal d’expiration & travers la file d’attente
et du cottl'certaines opérations spécifiques aux gestion des signaux comme la sauve-
garde ou la consommation prioritaire ne sont plus traduites au cas de signaux issus de
temporisations.
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CependantI'nous pouvons obtenir exactement le méme comportement en IF en faisant une
traduction différente. On peut construire un processus supplémentaire responsable de la
gestion d’une temporisation qui simule exactement le comportement spécifiée par la Z.100.

3.2.5 Données
Variables

Les variables SDL sont traduites par des variables IF. Elles sont globales au systéme ou
locales aux processus IF en fonction de la portée SDL:

— globalel'si la variable est & portée globale (revealed); dans ce cas elle est susceptible
d’étre partagée par plusieurs processus IF associés aux différents processus SDL;

— localel'si la variable est a portée locale; dans ce casI'elle sera locale au processus IF
correspondant.

Les parametres formels des processus sont vus comme des variables locales au processus SDL
et traduits en conséquence.

FinalementI'pour chaque processus SDL nous introduisons trois variables senderl parent
et of fspring de type pid afin de pouvoir traduire les expressions SDL prédéfinies senderl’
parent et offspring.

Expressions
Les expressions SDL se traduisent en appliquant les principes suivantsI'au cas par cas:

— les expressions view font des références aux variables revealed des autres processus.
NormalementI'elles sont directement remplacées par les noms des variables en cause.
CependantI’dans le cas ou plusieurs processus exportent des variables avec le méme
nomlI'la traduction n’est pas possible carl'statiquementI’'nous n’avons pas le moyen de
distinguer la bonne référence;

— Dl'expression active sur un timer se traduit vers une condition portant sur la valeur de
I’horloge correspondante i.el'on traduit active(z) par x > 0;

— D’expression now est traduite par la valeur zéro ; ¢ca nous permet de traduire uniquement
des systemes qui ne font jamais référence au temps absolul'mais uniquement au temps
relative a la valeur courante de now ;

— D'expression self est remplacée par le nom du processus correspondantI’qui sert comme
identificateur du processus dans le systeme IF ;

— les expressions senderI'parent et offspring sont remplacées chacune par la variable
avec le nom correspondant.
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3.3 Discussion

Nous avons présenté la traduction d’un sous-ensemble du langage SDL vers le modele in-
termédiaire IF. L’exigence principale a été de préserverI'pour le sous-ensemble considérél'la
sémantique de référence de SDL fournie par la Recommandation Z.100. Bien que aucune
preuve formelle n’est disponible sur ce pointI'tous nos choix ont été faits pour obtenir le
méme ensemble de comportements dynamiques dans les deux cas.

Un point important de la traduction est la définition['de maniere exacte et explicitel'de la
sémantique du temps pour SDL. Sur ce pointI'la norme Z.100 ainsi que d’autres sémantiques
ultérieures suscitent beaucoup de questions. Nous avons opté pour une traduction assurant
la réactivité maximale de la part du systéeme i.e['en considérant toutes les transitions ur-
gentes. D’autres solutions sont aussi bien possiblesI'nous avons pris celle-ci car d’une part
elle corresponde a 'intuition des utilisateurs (voir d’ailleurs le choix par défaut offerte par
les outils industriels sur ce point) Oet d’autre part elle simplifie la validationI'en réduisant le
non-déterminisme a ’exécution.

FinalementI'nous avons aussi regardé la traduction d’autres langages de spécification. Nous
avons plus particulierement considéré LOTOS [ISO88|I'norme OSI pour la description des
protocolesI'et PROMELAT le langage natif du model-checker SPIN [Hol91]. Dans les deux
casI'nous nous sommes intéressés principalement a la traduction des aspects temporels.

Une approche pour modéliser et valider les spécifications LOTOS est d’utiliser des réseaux de
Petril' plutot que des automates communicantsI'comme représentation intermédiaire [GS90a).
CependantI'’expérience montre quel'en générall'les spécifications des protocoles décrivent
bien des compositions paralleles de plusieurs processus séquentiels. Cette observation a mo-
tivé aussi I’emploi des techniques de génération et vérification compositionelles dans le
contexte du langage LOTOS [KM97]. De plusIles extensions temporelles introduites dans E-
LOTOS [Que98|TET-LOTOS [LLI7] et LOTOS-NT [Sig99] sont similaires & celles existantes
en IF. Les actions ont des échéances définies implicitement par leurs types: les exceptions et
les actions internes sont urgentesI'tant que les autres ne le sont pas. La traduction de LOTOS
en IF est donc envisageable: d’une partl'la composition parallele avec synchronisation est
possible en IFT'et d’autre partI'un processus LOTOS peut étre modélisé par un automate
temporisé étendu IF.

PROMELA est un langage de description intermédiaire & base d’automates communicants
asynchrones. Il a beaucoup de succes grace a la disponibilité et I'efficacité du model-checker
SPIN [Hol91]. Plusieurs extensions temporelles de PROMELA ont été proposéesI'par exemplel’
celle de [CT96]|T"a base d’automates temporisésI'ou celle de [BD98]I'qui utilise des temporisa-
tions a la SDL. Les modeles sous-jacents de PROMELA et de IF sont relativement proches
et rendent possible la traduction entre ces deux formalismes. ConcretementI*une traduction
de IF vers PROMELA a été déja définie et mise en ceuvre par une équipe de I'Université
d’Eindhovenl'dans le cadre du projet européen VIRES [BDHS00].
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Chapitre 4

Analyse statique

Dans la validation & base de modelesIles variables et les files du programme constituent 1’une
des principales sources de ’explosion des états. En particulier dans le contexte de la commu-
nication asynchronel'la gestion de files d’attente introduit une complexité tres importante
du fait que les files mémorisentI'a part les messages transmisesI'de 'information sur 'ordre
d’exécution. Afin de contourner ce probléme nous nous sommes intéressés a 1’utilisation en
amont d’analyses statiques: des techniques permettant le calcul d’informations pertinentes
sur le comportement dynamique d’un programmel'sans I’exécuter.

Nous nous intéressons plus particulierement a des techniques d’analyse de flot de donnéesI’
utilisées dans des domaines comme 'optimisation de code [ASU86I'"Muc97]. Les analyses
statiques que nous présentons concernent notamment le calcul d’informations sur les variables
et parfois les files du programme. Ces informations incluent 'activitél'les domaines des
valeurslles invariantsletc. GénéralementI'ces informations sont utiles a la fois pour simplifier
ou abstraire syntaxiquement le programmel'ou encore pour améliorer dynamiquement les
performances du processus de validation.

Nous nous intéressons aux programmes IF représentés sous la forme d’automates temporisés
communicants étendus ATCDI'tels qu’ont été définis dans la section 2.2. MaisI'pour la clarté
de la présentation nous allons considérer uniquement un sous-ensemble des ATCDI plus
exactement :

— nous ignorons les aspects temporels i.el'les gardes temporellesI'les affectations d’hor-
loges ou encore les échéances associées aux transitions. En faitI'des analyses statiques
d’horlogesI'comme par exemple 'activité ou I’égalitélont été développées dans [Daw98]
et peuvent étre reprises sans restrictions dans le cadre des ATCD.

— nous considérons des transitions avec une forme simplifiée i.e['‘comportant uniquement
une garde et une actionl cette derniere étant soit une entréel soit une sortiel soit
une synchronisationl'soit une affectation multiple. Néanmoins les techniques d’analyse
statique peuvent étre étendues sans restriction au cadre général;

— la composition parallele d’automates n’est pas prise en comptel'nous nous limitons a
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des techniques définies au niveau d’un seul automate. Mais en générall'les techniques
présentées sont dans la plupart compositionnelles i.el'des résultats au niveau d’une
composition parallele d’automates peuvent étre obtenus en combinant les résultats
locauxI'obtenus pour chaque automate.

Soit P = (D, X, S,B,G,C,Q,T) un ATCD de cette forme simplifié. Par la suiteI'les tran-

sitions de P sont notées simplement par g M} q avec q,¢' € QI'h € BEzp[X] et
a € In[X, S, BJUOut[X, S, Bl U Sync| X, G] U Rst[X].

4.1 Analyse d’activité

4.1.1 Variables utilisées et variables définies

D’abord nous introduisons les notions de wariable utilisée et de wvariable définie dans une
transition. Ces sont des points de départ pour des définitions plus compliquées concernant
I’utilité des variables au niveau d’un programme.

IntuitivementIles variables sont utilisées dans les gardeslles émissions ou en partie droite des
affectations. Elles sont définies dans les réceptions ou en partie gauche des affectations. Plus
formellementTles ensembles de variables respectivement utilisées (Use) et définies (Def) par

une transition ¢ NEN ¢’ sont donnés par la table suivante:

«a Use(a) Def(a)

h b?s(xyi,... zp) vars(h) {z1,... z,}
h bls(er,... ey) vars(h) U igl vars(e;) 0

h goi...on vars(h) U Olg@ vars(e;) ng{xl}

h z1:=e€1,... Tn:=¢€n vars(h) U iQ vars(e;) {z1,... p}

A partir de 'utilité locale on peut définir les ensembles des variables utilisées et définies
globalement dans P:
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Use(P) = U Use(a) Def(P) = U Def(a)

! !
q—q'€T q—>q'€T

Nous considérons le sous-ensemble des wvariables propres de P comme étant l'intersection
Use(P)N Def(P). Ces sont les variables réellement utilisées de la spécification: a la fois uti-
lisées et définies par les transitions. GénéralementIles autres variables peuvent étre éliminées
de P sans perte d’information carl’au moins une des situations suivantes doit se présenter :

— la variable n’est définie dans aucune transition: c¢’est une variable constantel'qui garde
sa valeur initiale pendant toute I’exécution. Ces variables peuvent étre donc remplacées
par leurs valeurs initiales et ensuite éliminées de la spécification.

— la variable n’est utilisée dans aucune transition : elle peut étre affectée par ailleurs mais
sa valeur n’est jamais prise en compte. Ces variables et leurs affectations peuvent aussi
étre éliminées de la spécification.

4.1.2 Variables actives

Une notion plus fine est la notion d’activité: une variable est active (livel'en anglais) dans
un état si et seulement si elle peut étre utilisée avant d’étre redéfinie dans une séquence
d’exécution qui commence dans cet état.

FormellementI'les ensembles de variables actives sont définis comme la plus petite solution
du systeme d’équations suivantI'pour chaque état :

Vg€ Q Live(q)= | Use(a)U (Live(q') \ Def(a)) (4.1)
q%q’

PratiquementI'ce systeme peut étre résolu de maniere itérative. On commence par des en-
sembles vides et on itére les équations jusqu’a trouver le point fixe:

pour chaque état ¢ faire
Live(q) := 0;
répéter
pour chaque état g faire
Live(q) := |J Use(a) U (Live(q') \ Def(a))
o
q—q

jusqu’a convergence sur les Live
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La convergence de cet algorithme repose sur la monotonie des équations 4.1 par rapport a
I’inclusion d’ensemblesl'et sur le fait que I’ensemble des variables est fini. En générall'on dit
par abus de langage qu’un systeme d’équations est monotone dans un treillisI'si I'opérateur
qu’il décrit est monotone dans ce treillis.

Exemple 4.1 Dans l'automate présenté de la figure 4.1, les ensembles de variables actives
sont respectivement Live(qy) = {x1}, Live(¢s) = {z2} et Live(q:) = Live(g2) = 0.

1)1782(162) bl?sl(xl)
b17s1(x1) b17s3 b17s2(x2)
W W W W
b2!81(.’1}1) b1?83 b2!82($2)

FiG. 4.1 — Ezemple de variables actives.

L’activité de variables peut étre prise en compte & deux niveaux différents. Premierementl'au
niveau syntaxiquel l’activité permet la réduction du nombre de variables par recouvrement.
Deuxiemement'au niveau sémantique ’activité permet la définition d’une bisimulation forte
sur les états du systéme de transitions étiquetées associé au programme IF [BFG99).

4.1.3 Recouvrement d’activité

Soit P = (D, X,S,B,G,C,Q,T) un ATCD et Y un ensemble de variables. Une application
n:Q — X =Y est un recouvrement d’activité des variables de X par des variables de Y
dans P si et seulement si les conditions suivantes sont satisfaitesI'pour tout état g € @ :

1. préservation de types: Vz € Live(q) = type(z) = type(n(q)(z))

2. préservation de lactivité: Vz,z’ € Live(q), z #2' = n(q)(z) # n(q)(z')

IntuitivementI'si P est un ATCD et n: Q — X — Y est un recouvrement d’activité alors
P peut étre completement réécrit avec les variables de YT'avec la préservation complete de
la sémantique. La transformation consiste dans le renommage local des variables activesl’
transition par transition['en fonction des renommages n(q) : X — Y associés aux états

q€Q.
Soit ¢ SEN ¢’ une transition de P fixée. La transformation est une double substitution de al’

qui utilise n(q) pour les variables utilisées et n(¢q’') pour les variables définies par «. De plusl’
un nombre d’affectations supplémentaires s’averent parfois nécessaires pour mettre a jour les
variables actives de ¢ et de ¢'T'inchangées par al'mais renommées de maniere différente dans
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q et ¢'. FormellementImotons par 7@ et 279 Papplication des renommages aux expressions
et aux variables:

e = n(q)(e) Ve € Exp[X]

210 — { n(a)(x) ST € Live(q) Ve e X
any sinon

La substitution de a par rapport au nl'notée par oT'est définie par les régles suivantes:

h b?s(zy,... xy) p_ ) Ty si o0 =7
K(a) b?s(m’f(’]),,.. xﬁ(q)) WD g
h bls(er,... ey) h z1:=e1,... Tn i =¢€n
h(a) b!s(ez(q), . ez(q)) h(a) x?(q’) = 6717((1), gl ) = @

L’affectation auxiliaire de @ par rapport au nI'notée par alest définie de maniére suivante :

af = {a"D = 2"@) | z € Live(q) N Live(q') \ Def(a), 2" # z"0)}

FinalementI'le recouvrement d’un automate P = (D, X,S,B,G,C,Q,T) par rapport au

recouvrement d’activité 7 : Q — X — Y est Vautomate P" = (D,Y,S,B,G,C,Q,T") ou
o Uay

" = {q — Oy | q NEN q'}. La construction garantit que P et P" sont équivalents i.el’

les systemes de transitions étiquetées associés sont fortement bisimilaires.

Exemple 4.2 Les deux variables de 'automate de la figure 4.1 peuvent étre recouvertes a
l’aide d’une seule variable y. L’automate ainsi obtenu, est présenté dans la figure 4.2.

4.1.4 Bisimulation d’activité

Nous définissons la relation d’équivalence sur les contextes de variablesI'induite par I'activité
de maniere suivante: deux contextes sont équivalents dans un état si et seulement si ils
affectent les mémes valeurs aux variables actives de 1’état. FormellementI'pour chaque état

q nous définissons I'équivalence Né“’e par:
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b17s2(any) b17s1(any)
b1?81<y) b1?83 b1?82 (y)
W W W W
bg!sl(y) b17s3 b2!32(y)

F1G. 4.2 — Recouvrement de ’automate 4.1.

p1 ~iv¢ py  — Wz € Live(q) p1(z) = pa(z) (42)

Nous considérons des équivalences similaires définies sur les contextes des files. Intuitive-
mentI'deux contextes sont équivalents si et seulement si ils permettent de franchir les mémes
séquences de transitions et avec le méme effet. Plus précisémentI'deux contextes sont équiva-
lents sil'récursivementI'pour toute entrée atteignablel'les files concernées offrent les mémes
possibilités d’évolution: soit les deux sont videsI'soit les deux contiennent en téte le bon
signal avec les mémes parametres pour les variables activesI'soit les deux contiennent en téte
des signaux inattendus.

FormellementI'nous définissons I’ équivalence sur les contextes de files %fj”e comme la plus
grande solution du systéme d’équations suivantI'pour chaque état q:
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(v est une entrée b b?s(w1,... T,) =
( (51(()) =€ A 52(()) =€A

01 %f;:”e 02

' Vi x; € Live(q) = v} = v;
01 %éwe do —u /\ A .

01 [wl/b] Ft:f;,ve 52[w2/b]
V

61(b) = s1(vi, ... vl)awr A Ga(b) = s2(v?, ... v2).wa A

L S1#£S N SoF S

«a n’est pas une entrée =

(51 %éi,ve 52
(4.3)

Les équations sont monotonesI'étant donnée ’absence de négations et la monotonie des
opérateurs de disjonction et conjonction. Il en résulte ainsi que la définition est consistantel’
conformément a la théoreme de Tarskil'le plus grand point fixe existe et il est unique.

Exemple 4.3 Soit a nouveau [’automate présenté dans la figure 4.2. Les deux contextes
sutvants :

51 = <82(0).83.81(0).82(4)/61, 81(0)/b2>
(52 = <82(7).83.81(5).82(4)/b1, 6/bg>

sont équivalents aux états q1 et qy. Par contre, ils ne le sont pas auz états qa et ¢y. De plus,
on remarque que |’équivalence repose uniquement sur les contenus de la file by. Les contenus
de by sont toujours équivalents en absence d’entrées de by dans l’automate.

Nous définissons maintenant 1’ équivalence d’activité sur les états du systeme de transitions:
deux états sont équivalents si et seulement si ils ont le méme état de contrdle g et si respec-
tivement les contextes sur les variables et sur les files sont équivalents a ¢ :
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(Q7 P1, 61) alive (Q7 P2, 52) - p1~ l“]e P2 A 51 l“)e (5 (44)

live

Théoréeme 4.1 L’équivalence =~ est une bisimulation.

live gatisfait la définition d’une

live (q7p2’52)

Preuve: La preuve consiste & montrer que 1’équivalence =
bisimulation forte. Plus exactementI'nous allons prouver que si (g, p1,01) =~
alors:

v (d,p1,61) (a,p1,61) = (q p1,61) =
3 (qlvp/2752) (q 02752) (q 02,52) A (qlﬂpllvéll) lee (q/7p127512)

V (4, 05, 05) (q,p2,02) = (q ph,05) =
3(d, 00, 8,) (a01,81) 2 (¢, 00, 80) A (04, 0)) =1ve (¢, ph, 65)
live(

Soit donc (g, p1,01) ~ q, p2,02) et q Ko ¢’ une transition. Nous distinguons plusieurs cas

différentsI'en fonction de o :

1. a=h bls(z1,...,xn)
Vi =1,2 6r(c) = s(vf,... vF)wy, pr(h) = true =
b2s(vk, ... of
(@200 S, (1 1), =l o, 8 = Al

01 %?“e So = Vr; € Live(q') v} = v?, §1[w1/b] =~ l“’e dowa /b]

p1 ~4 p2 = pi(h) = pa(h), prfvl/z1, .. vn/xn] ~Eve povd [z, R )
2. a=h Dbls(er,...ep)

Vk =1,2 6,(c) = wy, Vi=1,n pg(e;) = vF, pp(h) = true =

bls(ol, ... of
(@ o) 2D U s = Gelwns(ol . o))

pr "¢ = pu(h) = pa(h), Vi=1,n pi(e:) = pa(ei), p1 =" p2
5 lW@ by = 01 ~ l“"f b = O1[wr.s(v],... vy)/b] ~ lwe 52[“’2 s(vf, ... vp)/b]

3. a=h goy... o,

Yk =1,2 Yo; =le; prle;) = vF, pr(h) = true =
k k
glv v .
(¢, Pk k) T (', Pl Ok, Pl = prolvf/ai Yo =7
p1~5 pa = pi(h) = pa(h), Yo; =le; pi(ei) = pa(ei), Py ~5e ph

(5 lwe 52 = 51 lwe 52
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4. a=h z1:=€1,... Ty =€y
Vk=1,2 Vi=1,n pg(e;) =vf, pr(h) = true =

(@, ks k) = (& 1y Ok), Py = prlvF /1, .. vE ]

p1 ~HUE py = pi(h) = P2(h), Vi=1,n pi(ei) = p2(ei),
pilv] /1, ... vy /xn] = pa[vi/@1, ... V] /]
51 lwe 52 = 51 lwe (52

Ce résultat s’avere trés utile dans la pratique pour la génération des systémes de transitions
étiquetées associés aux programmes IF. En faitI'étant donné son caractere statiquel'le test
de I’équivalence d’activité ne nécessite pas ’exploration des successeurs. Elle peut se faire
localementI'en tenant compte des informations sur 'activité. Cette propriété permet la ré-
duction a la voléeI'pendant la générationI'des modeles associés aux programmes [F. En faitT’
une procédure de génération classique utilise I’égalité forte entre contextes pour décider si un
nouvel état a été rencontré. DésormaisIil est tout a fait possible de remplacer le test d’égalité
par le test d’équivalence d’activité ~'"*¢ ce qui donnera comme résultat la génération directe
du modele quotient par rapport & ~/v¢. Il faut noter aussi que cette réduction est exacte i.el’
elle préserve toutes les propriétés du modeleI'car ~'*¢ est une bisimulation forte.

FinalementTil existe aussi une possibilité de rendre (partiellement) cette réduction au niveau
syntaxique. Il s’agit de rajouter systématiquement des affectations remettant les variables
inactives & des valeurs prédéfinies. ConcrétementI'cette transformation consiste & remplacer

chaque transition ¢ < ¢ par:

a {z:=wy |z € Live(q) \ Live(q')}

/

'l

De cette manierel'deux contextes sur les variables ne seront jamais différenciés a cause de
variables inactives. Par contrel'cette technique ne peut pas s’appliquer aux contextes sur les
files dont une analyse plus profonde des contenus est nécessaire.

4.2 Analyse des domaines

La deuxieme catégorie de techniques d’analyse statique concerne les domaines de valeurs des
variables. Il s’agit de techniques permettant de déterminer statiquement des propriétés sur
les ensembles de valeurs prises par les variables au moment de I'exécution.

Parmi ces techniques nous mentionnons la propagation de constantes [Kil73['ASU86I'WZI1|Tl"
la propagation d’intervalles [Cou78T Bou92|T'la propagation de polyedres [CH78T Hal79|T"
et la propagation d’invariants [BBM97I'BL99]. Le principe de base de ces techniques est
généralement le méme: il s’agit de propager des contraintes sur les variables (i.eI'constantesI’
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intervallesI'polyedreslassertions) sur les transitions de l'automatel’jusqu’a ce que un certain
point fixe est atteint.

En générall'les résultats obtenus par ’analyse de domaines peuvent étre utilisées de facons
multiples. D’une partlils peuvent servir au niveau syntaxiquel'pour simplifier éventuellement
le programme. D’autre partl'ils peuvent aussi servir au niveau sémantique pour améliorer les
phases ultérieures de validation e.gl'simplifier la représentation des états ou des ensembles
d’états.

Comme exemplesI'nous allons brievement illustrer la technique de propagation de constantes [Kil73]
et une technique syntaxique de génération d’invariants.

4.2.1 Propagation de constantes

Une variable est constante dans un état de I'automate si sa valeur peut étre déterminée
statiquement & cet état. L’objectif de la propagation de constantes est de trouver les variables
constantesI'pour tous les états de controle de la spécification.

Soit V' = {wy, vy ...} 'ensemble de toutes les valeurs possibles des variables du programme.
Nous notons par V = V U{L, T} ’ensemble des valeurs étendu avec deux valeurs spéciales:
1T'la valeur non-initialiséel'et TIla valeur non-constante. Sur V on considere la relation C
définie comme le plus petit ordre partiel tel que L C v et v C T pour toute valeur v € V.
On peut vérifier facilement que (V,C) est un treillis complet de profondeur 3. Nous notons
par v; Ll vg le plus petit majorant de v; et vy dans (V,C).

\\L/

F1G. 4.3 — Le treillis de valeurs étendues.

Les contraintes manipulées par 'algorithme de propagation de constantes sont des conteztes
étendus sur les variables i.el'des applications C' : X — V associant une valeur constante
v € V ou 'une des valeurs spéciales | et T a chaque variable.

La relation d’ordre partiel C peut s’étendre naturellement aux contextes étendus sur les
variables. On considere C; T Cs si et seulement si Ci(xz) C Ca(x) pour toute variable
x € X. La-aussil'on peut vérifier que I’ensemble de contextes étendus C muni de 'ordre C
est un treillis completT'de profondeur 3-|X|. Nous allons noter aussi par C; LI C5 le plus petit
majorant de contextes C et Cy ; en particulierl'on peut vérifier (C1UC2)(z) = Ci(z)UCa(x)
pour toute variable z € X.

Pour chaque transition ¢ SEN ¢'Tnous définissons le transformateur de contextes Post®(«) :

C — CI'dénotant I'effet de 'application de «::
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Ce) si z:=e€a
Post®(a)(C)=C" ot C'(z) ={ C(z) si =& Def(a) VreX

T sinon

Avec C(e) nous avons notée le résultat de I’évaluation partielle de e dans le contexte étendu
C': valeur non-constante T si au moins une des variables de e est non-constantel'constante
v sl toutes les variables de e sont constantes est e s’évalue & vI'et non-initialisée L sinon.

Si Consto(q) dénote les valeurs initiales connues sur les variables a 1’état gI'la propagation de
constantes revient a chercher la plus petite solution du systéeme d’équations suivantI'défini
sur des contextes étendus:

Vg € Q Const(q) = |_| Post(a)(Const(q)) (4.5)

q—q

Ce systeme peut étre résolu de maniere itérative: on commence avec des contextes associant
la valeur non-initialisée pour toute variable. Ensuitel'on iteére les équations jusqu’a ce que
un point fixe est atteint. La convergence est assurée carl'pour toute action al'l’opérateur
Post®(a) est monotones par rapport a l'ordre C etI'la profondeur du treillis de contextes
étendus est bornée.

pour chaque état ¢ faire
Const(q) == [L/z1,... L/xy];
répéter
pour chaque état ¢’ faire
Const(q') = || Post(a)(Const(q))
qg)q’

jusqu’a convergence sur les Const

Il existe des algorithmes plus efficaces de propagationl'qui exploitent la structure du graphe
de controle. En générall'on peut itérer uniquement les équations sur les états dont les prédé-
cesseurs ont été modifiées a 'itération précédente [ASU8G] ou encorel'utiliser des stratégies
plus efficacel’comme celle proposée par [Bou92]. De plusI'pour améliorer le résultat il est
possible de prendre en compte des informations sur les variables constantes induites par les
gardes [WZ91].

Exemple 4.4 Pour l'automate présenté dans la figure 4.4, la propagation de constantes
fournit comme résultat Const(qo) = (L/x, L)y, L/z, L/t), Const(q1) = (T [z, Ty, L/z, L/t},
Const(q2) = (2/x, Ty, L/z, L/t), Const(qs) = (T /x,10/y, L/z, L/t).
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z=t/y:=x+38

t:=t—2
Fi1G. 4.4 — Ezemple de propagation de constantes.

4.2.2 Propagation d’invariants

Un prédicat sur les variables est un invariant de I’automate dans un état sil'pour toute
exécutionI'il sera satisfait par les valeurs de variables & cet état. Nous nous intéressons a
une catégorie particuliere d’invariants'générés de maniére purement syntaxique a partir des
gardes et des affectations de I’automate.

Pour chaque transition ¢ BN ¢’ nous définissons 'ensemble £(«) de littéraux booléens pro-

duits par « i.el'les expressions booléennes sur les variables toujours vraies apres ['exécution
de o::

L(a) = {h|h€a, vars(hyNDef(a)=0} U
{z=c|z:=ec€a vars(e)N Def(a) =0}

Nous notons avec £ = Uy L(«) ’ensemble de tous les littéraux de ’automate. Nous cherchons
des invariants I sous forme normale disjonctive I € VAL = {V; Aj l;; | l;; € L}.

Nous munissons ’ensemble VAL de la relation d’ordre partiel = correspondante a ’im-
plication syntaxique (sans interpréter les littéraux e.gl'c < 1 = =z < 1V z < 2 malis
r <1 % z < 2). On peut vérifier facilement que (VAL,=) est un treillis complet de
profondeur bornée A 2/£Tavec la disjonction comme borne supérieure.

Pour chaque transition q NEN ¢'Tnous définissons le transformateur d’invariants Postl(a) :
VAL = VAL:
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Postl(a)(\/i N lij) = \/z POStl(Oz)(/\jlij)
Post!(@)(Aily) = A, { by | vars(ly)n Def(@) =0} A A{1]1€ £(a) }

Le calcul d’invariants revient & chercher la plus petite solution du systeme d’équations sui-
vant :

Vq' € Q Invrt(q) = \/ Post!(a)(Invrt(q)) (4.6)

q—q

Le systeme peut étre résolu de manieére itérativel'par un algorithme similaire au celui de
la propagation de constantes. L’algorithme convergel étant donné que les équations sont
monotones par rapport a 'implication et que la profondeur du treillis de prédicats considérés
est bornée.

pour chaque état ¢ faire
Invrt(q) := false;
répéter
pour chaque état ¢ faire
Invrt(q') = \J PostP(a)(Invrt(q));
qg)q’

jusqu’a convergence sur les Invrt

Exemple 4.5 Pour l’automate présenté dans la figure 4.4, la propagation d’invariants four-
nit comme résultat Invrt(qy) = false, Invrt(q1) =x =0Ay =0Vax =2, Invrt(gz) =z = 2
et Invrt(qs) =z =2ANy=x+8ANz=tVex=yAy=10Az=t.

Par rapport & d’autres techniques de générationl'celle présentée ici est relativement faible :
elle ne génere que des invariants syntaxiquesI'd’une forme tres particulieres. Les autres mé-
thodes travaillent habituellement avec des invariants générauxI'sous forme de prédicats quel-
conques définis sur les variables du programme. En revanchel'elles doivent faire appel a des
démonstrateurs automatiques pour réaliser toutes les opérations nécessaires e.gl'tester les
implicationsI'ou calculer la transformation & travers les transitions de I’automate.

Les invariants sont utilisés depuis longtemps par les méthodes déductives de validation de
programmes séquentielsl'comme des moyens auxiliaires pour réaliser ou simplifier les preuves
intermédiaires. Plus récemmentI’des techniques de génération d’invariants ont été définies
et appliquées dans le cadre de la vérification déductive de programmes paralleles [BBM97T
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BL99]. CependantIles invariants peuvent étre utilisés aussi dans le cadre de la vérification al-
gorithmique — ils peuvent servir autant pour simplifier la représentation de I’espace des étatsI’
que pour améliorer certaines techniques d’exploration]’comme par exemple dans [HD93].
Quelques exemples d’utilisation dans le contexte de l’analyse des programmes IF seront
présentés dans le chapitre 5.

4.3 Calcul d’abstractions

L’abstraction est une technique qui consiste a construire un programme dans lequel les
informations non-pertinentes pour la propriété a vérifier ont été éliminées. Cette construction
préserve la satisfaction de la propriété si elle garantit une certaine relation entre le programme
abstrait et le programme initial. GénéralementI'la relation qui lie le programme concret et le
programme abstrait est une simulation [Mil80] et préserve la satisfaction des propriétés de
streté.

Par la suiteI'nous allons décrire une technique tres simple d’abstraction qui consiste simple-
ment & éliminer de la spécification un certain nombre de variables. La démarche suivie est
basée sur I’observation suivante : lorsque ’on simule de maniére exhaustive une spécification
sans évaluer toutes les valeurs des variables lors de la simulation on obtient un sur-ensemble
du comportement de ce programme. En effetI'les gardes n’étant pas completement évaluéesl’
beaucoup plus de transitions autorisées par la partie contréle du programme sont exécu-
tables. Par suitel'il est possible de vérifier certaines propriétés sur le comportement ainsi
obtenul'et en particulier s’il offre bien au moins ’ensemble du service attendu. L’intérét de
ces vérifications est alors leur faible cotut puisqu’elles sont effectuées sur un graphe de petite
taille (seuls les états de controle de la spécification et certaines variables sont pris en compte).

ConcrétementI'soit P = (D, X, S, B,G,Q,T) un ATCD et X* C X un ensemble de variables
a abstraire initialement donné. L’abstraction que nous proposons élimine les variables de X
et toutes leurs dépendances en avant de la spécification P. Elle peut étre vue comme une
forme de slicing [Tip94] de P par rapport aux variables de X \ X*“.

Calcul de variables abstraites

Une variable sera dite abstraite dans un état si et seulement si soit elle appartient a ’ensemble
X%T'soit elle a été définie en fonction d’une variable de X¢. Les variables abstraites sont
définies comme la plus petite solution du systéeme d’équations suivantI'pour chaque état et
chaque transition:

V¢ € Q  Abstract(q') = X* U U Abs(q, o) U (Abstract(q) \ Def(a)) (4.7)

«
q—q

ou Abs(q, ) = {x | x :=e € a A vars(e)N Abstract(q) # 0} est 'ensemble de variables abs-
traites par I’action « en connaissant les variables abstraites au départ. Le calcul de variables
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abstraites pour chaque état peut se faire de maniere itérativel'par I'algorithme suivant :

pour chaque état g faire
Abstract(q) == X%,
répéter
pour chaque état ¢’ faire
Abstract(q') = X*U |J Abs(q,a) U (Abstract(q) \ Def(a));
¢

jusqu’a convergence sur les Abstract

Transformations sur le programme

Soit maintenant ¢ N ¢ une transition de P fixée. L’abstraction consiste a éliminer la garde et

certaines des affectations de alsi elles utilisent des variables abstraites dans g. FormellementT’

avec les notations e® et x* pour dénoter le résultat de I’abstraction appliquée aux expressions
et aux variables:

o — { e si wars(e) N Abstract(q) =0

any sinon Ve € BrplX]
20— { x si 2 ¢ Abstract(q) Vo € X
any sinon

I’action o devient a*I'cas par cas:

h b?s(xi,... zp)

h* b?s(z§,... %)

h bls(er,... en)

h® bls(ef,... e%) ht zf:=ef,... 2% :=¢
Les gardes any et les affectations de any sont éliminées de a®. FinalementI1’abstraction de P

a
étant donné I'ensemble X est PATCD P = (D, X \ X* S, B,G,C,Q,T%) on T* = {q *—
q¢1a>q}
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Théoréme 4.2 L’élimination de variables est une abstraction.

Preuve: On peut vérifier qu’il existe une relation de simulation définie sur le produit des
états du systeme concret P et du systeme abstrait P?. Plus exactementI'nous considérons la
relation C entre les états de P et les états de P%I'définie de maniére suivante:

(¢,p,0) E(q,0"8) — V& Abstract(q) p(z) = p”(7) (4.8)

Cette relation est une simulationI*formellement si (g, p, d) C (g, p®, §) nous avons

Y(d, 0, 8) (q,0,0) 2 (d,p,8) =
A, p™, ) (g,0%8) = (¢, p™,8") A (d,0,8) C (¢, p™,8)

Soit donc (g, p,d) C (g, p% 0) et g LN ¢’ une transition. Nous considérons ci-apres le cas ot

« est une affectation. Les autres cas sont similaires.

l.a=h z1:=€1,... T, :=¢€,

p(h) =true, Yi=1,n p(e;)) =v; =
(qapa 6) l> (qlv plv 5)7 p, = p[?)l/ﬂ?l, s Un/l’n]

p*(h*) =true, Vi=1,n p*(e}) =0} =

i
(a,0%0) 5 (¢, p",0), p* = p"[v] /a5, ... v} ]
Maislen sachant Vo ¢ Abstract(q) p(z) = p*(r) nous avons:
p(h) =true = p*(h?) = true
x & Abstract(q') =
er=ux; € Def(a) = z; & Abs(q,a) A p(z) = vl =v; = p/()
oz ¢ Def(a) = a¢ Abstract(q) A p*(z) = p*(z) = p(x) = p/(z)
En particulierl'toute séquence d’exécution de P se retrouve parmi les séquences d’exécution
de P“. ]

Exemple 4.6 L’élimination de z dans [’automate 4.4 produit comme résultat ’automate de
la figure 4.5.

L’abstraction est en général indispensable pour la validation de programmes de grande taille.
En particulierl'des abstractions basées sur ’élimination de variablesl'aussi connues sous nom
d’évaluations partiellesI'suscitent actuellement beaucoup d’intérét. Comme premier exemplel’
nous mentionnons le travail de [CGJ98] dans le contexte de la validation de programmes
ouverts. Afin de trouver des blocages sous I’hypothése de le plus général environnementI’
on élimine toute variable non-contrélée par le programme i.e['une variable dont la valeur
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Fi1G. 4.5 — Résultat d’élimination de variables.

peut dépendre des valeurs regues a travers des canaux de communication ouverts. Une autre
approche est présentée dans [DH99] et consiste a éliminer des variables en fonction d’une
propriété LTL a vérifierI'de telle sorte qu’elle reste préservée par I'abstraction. Icil'a partir
des variables mentionnées explicitement dans la propriété on calcule les variables dont elles
dépendent syntaxiquement dans le programmel'et par suite on élimine les autres.



98

CHAPITRE 4. ANALYSE STATIQUE



99

Chapitre 5

Simulation

En générall'par simulation nous entendons construire le modeéle sémantique i.el'le systeme de
transitions étiquetéesI'd’une spécification IF. Cette construction est basée sur la sémantique
dynamique de IF.

La place de la simulation dans la chaine de validation & base de modeles est centrale. En faitD’
tous les algorithmes de validation travaillent au niveau du modele et donc reposent implici-
tement sur ’existence d’un simulateur capable d’explorer ou de construire completement ce
modele.

La simulation a comme exigence principale [’efficacité par rapport aux ressources standards
de calcull'la mémoire et le temps nécessaire pour la réaliser. Ainsil'd’une part on cherche des
représentations compactes pour des états et des ensembles d’états du modele de programme
IF. D’autre partT’on cherche des méthodes efficaces pour le calcul des transitionsT'i.el"trou-
ver les successeurs ou les prédécesseurs d’un état ou d’un ensemble d’étatsI’adaptées aux
représentations choisies. Ce ne sont pas de problemes triviaux car les états sont des objets
relativement compliquésI'comportant des parties hétérogenesI'avec des fonctionnalités tres
différentes. De plusT'les ensembles d’états manipulés sont souvent infinisI'ce qui entraine
la définition de représentations et d’opérations finies afin de garantir I’automatisation du
processus de simulation.

Le principe que nous avons adopté pour la mise en ceuvre de la simulation des programmes
IF est illustré dans la figure 5.1. A partir d’un programme IF concret nous construisons
une bibliothéque de simulation qui fournit un certain nombre de primitives dont les plus
importantes sont :

1. une représentation concrete des états et des ensembles d’états

2. une maniére concrete de calculer les transitions entre ces états

IntuitivementI'ces primitives peuvent étre définies a ’aide d’une bibliothéque générique de
représentationsl’ comportant des modules spécialisés pour la manipulation et le stockage
efficace de certains objets intensivement utilisés. D’autre partI’afin d’offrir de meilleures



100 CHAPITRE 5. SIMULATION

Bibliothéques génériques
de représentation

e controle
e contextes sur les horloges
e contextes sur les files
e contextes sur les variables
G J
a I\ a I\

Bibliothéque concréte

Programme [ de stmulation

IF e représentation des états

e calcul des transitions

<

Bibliothéques génériques
de validation

Programme
)
e exploration exhaustive $ d’analyse

e model-checking executable

e génération de séquences de test
N J \ y

Fic. 5.1 — Principe de la mise en cuvre.
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performancesI'les primitives doivent exploiter tout résultat utile obtenu par analyse statique
sur le programme initial. Et finalementIelles doivent étre congues en prenant en compte le fait
qu’elles seront potentiellement utilisées par des algorithmes génériques de validation comme
par exemple la simulation exhaustivel'le model-checking de propriétés ou la génération de
séquences de test.

Pour IFT'nous avons défini et expérimenté trois modes de simulation complémentaires. La
simulation énumeérative est basée sur une représentation individuelle des étatsI'par des struc-
tures comportant respectivement le point de controle et les contextes sur les horlogesIles files
et les variables. La simulation mizte utilise une représentation des ensembles d’états ou on
combine une représentation symboliquel’a base de contraintes arithmétiquesI'pour les hor-
loges et une représentation énumérative pour le reste. FinalementI'la simulation symbolique
est basée sur I'utilisation uniforme de diagrammes de décision binaires pour la représentation
des ensembles quelconques d’états et de transitions.

5.1 Simulation énumérative

Afin de réaliser la simulation énumérativel'nous avons défini une maniere explicite pour
représenter les états et pour calculer I’ensemble de leur successeurs.

5.1.1 Représentation des états

Les états du modele sont représentés explicitement par une structure (g, p,d,~y) contenant
respectivement I'état de controle g et les contextes sur les horloges yI'sur les files § et sur les
variables p.

Controle

La représentation du contrdle ne pose pas de probleme particulier. Comme I’ensemble d’états
de controle @ est finil'on peut supposer sans perte de généralité @ = { 1,2,...,m }. Un
état individuel sera alors représenté par un entier ¢ € Q).

Horloges

Les contextes sur les horloges sont des applications v : C' — R ou C est ’ensemble d’horloges
et R dénote ’ensemble des nombres réels. Il est clair que I’ensemble des contextes est infinil®
dense et non-énumérablel’ce qui fait que des représentations énumératives directes par des
vecteurs de nombre réels (y(c1),... v(cp)) sont mal adaptées pour la simulation exhaustive.

La solution adoptée est la discrétisation du temps et ainsi le transfert du probleme de re-
présentation vers un autre espacel cette fois ci discret et énumérable. Etant fixé un pas
de discrétisation A € RTT'les contextes sur les horloges sont arrondis par des applications
vA : C — Ra ou Ra = { kA | k € Z }Tassociant a chaque horloge une valeur dans 1’espace
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réel discrétisé par A. Sans perte de généralité on peut considérer A = 1 et les contextes de-
viennent simplement des applications v : C' — Z associant des valeurs entiéres aux horloges.

Une fois discrétiséesl'les horloges sont des variables entieres'avec un comportement parti-
culier. On peut méme les considérer bornées car toutes les valeurs plus grandes que la plus
grande constante testée dans le systéme sont équivalentes. Ces valeurs ne peuvent pas étre
distinguées a l'aide des gardes existantes dans le programme et sont habituellement fusion-
nées en une seule valeur spécialel'T'infini co. Les contextes discrétisés seront alors représentés
par des vecteurs d’entiers bornés (yi1(c1),...71(cn)). Les primitives nécessaires a la manipu-
lation sont respectivement l’évaluation de gardes eval(~y, h)I'’exécution des remises a zéro
assign(y,r)let la progression du temps timep(y, k).

FinalementI'nous remarquons que du point de vue sémantiquel'la discrétisation du temps
entraine une perte d’information par rapport au cas dense. HeureusementI'cette perte est
minime et méme inexistante pour certains types d’automates temporisés [HMP92I"AMPOS|.

Cco A
o o o
3.A o o o °
2.A o . o o o
A o ° o o o
- & o 0 0 O

0 A 2A 3A c1

F1G. 5.2 — Contextes discrétisés définis avec deux horloges c1 et co.

Files

GénéralementIles contextes sur les files sont des applications § : B — S* ou B est 'ensemble
de files et S est ’ensemble de signaux. Si les files ne sont pas bornées ou éventuellement si
I’ensemble de signaux est infini alors ’ensemble de contextes est lui aussi infini.

La technique de représentation choisie consiste a voir chaque contexte d comme un vecteur
de mots de taille finie sur I’ensemble de signaux i.eI'(6(b1),...d(b,)) et de le représenter
explicitement. Cette technique est partielle car elle permet uniquement la représentation d’un
ensemble fini de contextes. Les primitives nécessaires de manipulation sont respectivement
Pacces au signal en téte de files front(d,b) et 'exécution d’entrées input(d,b) et de sorties
output (9, b, w). -

Pour plus d’efficacitéImous nous sommes inspirés des techniques énumératives classiques pour
la représentation des mots finis et des ensembles de mots finis. Nous avons expérimenté la
représentation avec partage de suffizesI'qui nous a semblé particulierement appropriée pour
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la représentation de contextes. Le principe est illustré dans la figure 5.3. Méme si au pirel’
cette représentation est exponentielle O(m™) ot m est le nombre de signaux et n est la taille
maximale des filesTles résultats pratiques ont montré I'intérét d’avoir une telle représentation.
Ces résultats sont présentés en détail dans la section 7.1.

e B

oy

Fi1G. 5.3 — Représentation de mots $1525354, S153S4, S3S4 €l $184 avec partage de suffixes.

Variables

Les contextes sur les variables sont des applications p : X — V ou X est ’ensemble de
variables et V' est ’ensemble des valeurs. Chaque contexte p est représenté alors explicite-
ment en énumérant les valeurs (p(x1),...p(x,)) pour toutes les variables. Les primitives
nécessaires de manipulation sont I’évaluation des expressions eval(p,e) et 'exécution des
affectations assign(p,r).

Contrairement aux contextes sur les horloges ou filesI'le domaine de valeurs V' est relati-
vement amorphe: dans le cas le plus général on suppose qu’il est constitué de valeurs des
types abstraits algébriques quelconques. Cela nous empéche de définir des techniques de re-
présentation généralement efficaces carl'de telles techniques sont fortement dépendantes des
types concrets utilisés. CependantI’on peut fournir quelques principes généraux en vue de
simplifier les représentations’au vue des informations obtenues par ’analyse statique:

— une premiere source de simplification est 1’activité des variables. Cela conduit a re-
présenter uniquement les valeurs des variables actives dans gl'et ignorer les autres.
ConcretementIsi Live(q) = {zi,,... x;, } on représente uniquement (p(z;,),...p(x;,))-

— une deuxieme source de simplification sont les informations sur les domaines de valeurs.
D’une partT'on peut représenter uniquement les valeurs des variables non-constantes
et se débarrasser des autres car leurs valeurs peuvent toujours étre retrouvées a partir
de I'état du controle courant. Ainsil'on représente uniquement (p(z;,) - - - p(z;,)) pour
toute variable x;; telle que Const(q)(x;;) = T. D’autre partI’on peut utiliser des
invariants particuliers pour simplifier encore les contextes. Par exemplel’'on peut se
servir de dépendances linéaires entre les variables i.e['des égalités x; = e; invariantes
pour certains états. Dans ce casl'la valeur de x; peut étre enlevée de la représentation
car on peut toujours la calculer & partir des autres intervenant dans e.
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5.1.2 Représentation des transitions

Chaque transition ¢ du programme sera représentée par une procédure Fire®[t] qui l'inter-
prete : cette procédure prend en entrée un état du modele (controle plus contextes) et met a
jour I'ensemble de ses successeurs succs ainsi que la condition booléenne de progression du
temps tpc.

Le fonctionnement d’une telle procédure comporte les phases suivantes :

1. évaluation des gardes

Les gardes portant sur les horloges guard®(t) et sur les variables discretes guard®(t)I'
ainsi que sur les contenus de files dans les cas de transitions asynchronesI'sont évaluées
dans les contextes courants pour détecter si la transition est ou non franchissable.
Si nonI'la transition ne produit pas de successeurs et ne modifie pas la condition de
progression du temps.

2. calcul des successeurs

Les actions d’entrées-sorties action(t)'puis les affectations reset®(t) et reset®(t) sont
exécutées dans les contextes courants pour calculer I’état ou les états successeurs. Pour
une transition asynchronel'des signaux sont consommés ou ajoutés dans les files. Pour
une transition synchronel'des valeurs sont échangées par I'intermédiaire d’une porte de
synchronisation. On remarque aussi dans ce cas le non-déterminisme produit au niveau
des variables présentes. FinalementIles étiquettes correspondantes aux successeurs sont
aussi synthétisées.

3. mise a jour de la condition de progression du temps

La condition de progression du temps tpc sera mise a fausse si la transition est urgente
ou si elle est retardable mais infranchissable plus tard & cause de sa garde temporelle.
SinonI'la condition de progression du temps restera inchangée.

FinalementT'une procédure Fire®[time] est aussi définie pour représenter les transitions tem-
porelles. Son fonctionnement consiste uniquement a incrémenter les valeurs d’horloges d’une
unité de temps.
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Transitions asynchrones

procédure Fire®[t](in (q, p,d,7), in/out tpe, in/out succs) =

(* évaluation de gardes *)
si source(t) # q
retourne;
si eval(y, guard®(t)) = false alors
retourne;
si ewval(p, guard®(t)) = false alors
retourne;
si Jb?s(T) € action(t) tel que front(s,b) # s(7’) alors
retourne;

(* mise & jour de successeurs *)
soit (¢, p,d,7) := (target(t), p, 6, assign(vy, resetc(t)));
soit a :=¢;
pour chaque entrée b?s(7@) € action(t) faire
soit s(0) := front(d',b);
8" = input(d,b);
p = assign(p/,{@ = V});
a:=a-b?s(7);
pour chaque sortie bW € action(t) faire
soit w := eval(p’, W);
8 = output(d', b, w);
a:=a - blw;
p' = exec(p reset”(t));
succs 1= suces U {(a, (¢, 0',0",7)};

(* mise & jour de tpc *)
si urgency(t) = eager alors
tpc := false;
si urgency(t) = delayable alors
tpe :=tpc N —eval(timep(y, 1), guard(t));
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Transitions synchrones

procédure Fire®[t](in (q, p,d,7), in/out tpe, in/out succs) =

(* évaluation de gardes *)
si source(t) # q

retourne;

si eval(y, guard®(t)) = false alors
retourne;

si ewval(p, guard®(t)) = false alors
retourne;

(* mise & jour de successeurs *)
soit (¢, p,d,7) := (target(t), p, 6, assign(vy, reset®(t)));
soit a :=¢;
pour chaque valuation vi,... Un telle que
v; = evalP(p,e;) si o; =le; € action(t) et
v; € domain(z;) si 0; =7x; € action(t) faire
soit p” = assign(p,{z; :=v; | 0; =Tx;};
p' = assign(p”, reset®(t));
a:=g ... luy;
suces = suces U{(a, (¢, 0,0, 7))}

(* mise & jour de tpc *)
si urgency(t) = eager alors
tpc .= false;
si urgency(t) = delayable alors
tpc :=tpc N —eval(timep(y, 1), guard(t));

Transitions temporelles

procédure Fire[time](in (q,p,d,7), in/out tpe, in/out succs) =

suces = suces U {(time(1), (q, p, 6, timep(vy,1))) };
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FinalementI'ces procédures peuvent étre générées directement dans un langage exécutablel’
comme par exemple C. De cette manierel'le code généré peut étre encore optimisé a 1’aide
des informations calculées par analyse statique. De plusI'étant basée sur la compilation et
I’exécution du code engendrél cette approche est généralement plus efficace en temps que
d’autres basées sur 'interprétation dynamique des regles sémantiques

5.1.3 Exploration énumérative

Les procédures construites a partir de transitions sont groupées dans une primitive globale
Post® permettant le calcul de successeurs d’un état par toutes les transitions du programme.
Ca sera normalement la seule primitive accessible a ’extérieur :

procédure Post®(in (g, p,d,7), out succs) =

soit tpc :=true;

pour chaque transition ¢ faire
Fire®[t]((q, p, 0,7), tpe, suces);

si tpc = true alors
Fire®[time]((q, p, 0,7), tpe, suces);

Son fonctionnement consiste a exécuter d’abord les procédures associées aux transitions
discretesI'puis celles des transitions temporellesI'si c¢’est possible. De cette maniere pendant
I’exécution des transitions discretes on récupere a la fois les successeurs et aussi la condition
de progression du temps globalement induite. Si finalementI'cette condition est fausselelle
bloquera le franchissement des transitions temporelles.

5.2 Simulation mixte

La deuxiéme méthode de simulation mise en ceuvre pour des programmes IF combine des
techniques énumératives et symboliques aussi bien pour la représentation des ensembles
d’états que pour le calcul de transitions entre ces ensembles.

5.2.1 Représentation des états

Nous considérons des ensembles d’états (ou états symboliques) de la forme (g, p,d,T") ot q est
I’état de controlel’p est un contexte sur les variablesI'§ est un contexte sur les files et I" est un
ensemble de contextes sur les horloges. Les parties contrdlelfiles et variables sont représentées
explicitementI’de la méme maniére que pour la simulation énumérative. Les ensembles de
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contextes sur les horloges sont des zones i.e['des polyedres convexes particuliers dans I’espace
dense de contextesI'admettant une représentation efficace.

Horloges

Les techniques existantes de vérification pour des automates temporisés sont basées implici-
tement ou explicitement sur la construction du graphe de régions [ACD93]. IntuitivementI'il
existe une relation d’équivalence unifiant les contextes sur les horloges qui rendent possibles
les mémes séquences de transitions discretes. Cette équivalencel'notée par ~I'est définie
formellement de maniere suivante:

Définition 5.1 (1 ~ 72) Soit © € R un nombre réel. Nous notons par || (resp. par [z])
la partie entiére (resp. fractionnaire) de x i.e, le plus grand entier plus petit que = (resp.
x — |x|). Deux contextes vy1,v2 sont équivalents si et seulement si:

1.Ve; € C |mla)] = |re(a)]
2. Vei,cj € O [mile)] = [(e)] = [ve(e)] = [ra(e))]
3. Vei,ej € C [n(ei)] < [ri(e)] = [r2(e)] < [ra(e)]

Les classes d’équivalence de ~ sont appelées régions. Le graphe des régions d’un automate
temporisé est défini comme le quotient du systéme de transitions étiquetées associé a I'auto-
mate par la sémantique opérationnelle modulo I’équivalence ~. Ce graphe est d’état fini et
ses transitions correspondent a des combinaisons de transitions temporelles et de transitions
discretes. Il constitue une abstraction finie et exacte de I'ensemble des comportementsI'ce
qui rend possible I'analyse exhaustive des automates temporisés.

CependantI'le graphe des régions est relativement grandI'sa taille est de 'ordre O(K™ - n!)

ou n est le nombre d’horloges et K est la plus grande constante testée dans le programmel’
ce qui fait que sa construction directe est souvent impossible dans des exemples réels. Dans

la pratique de vérification des automates temporisés on préfere 'utilisation de zonesl'c’est-a-

dire des unions convexes de plusieurs régions. En faitI'l’utilisation de zones n’impose pas la

fragmentation & priori de I’espace des contextesI'ainsi des régions comportant des contextes

avec les mémes comportements futurs restent groupés a l'intérieur d’'une méme zone pendant

I’analyse du systeme.

Les zones et les régions construites a base de 1’équivalence ~ sont en fait des polyedres qui
peuvent se représenter par des contraintes linéaires particulieres sur les horloges. Il s’agit
de contraintes de la forme c;#k ou ¢; — cj#k ol ¢;,c; sont des horlogesI'# est une relation
parmi <, <,=,>,> et k est une constante entiére. Un tel ensemble de contraintes peut étre
manipulé soit directementI'soit mis sous la forme d’une matrices de bornes de différences
(DBM) [ACD93]. Ces matrices sont une représentation canonique de taille O(n?)Toit n est
le nombre d’horlogesl'et permettent une implantation efficace des opérations comme I'inter-
section N et la progression du temps . MalheureusementI'elles ne peuvent pas représenter
des ensembles non-convexes et donc des opérations comme 'union U ou la complémentation
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— nécessitent I'utilisation explicite des unions de plusieurs zones. C’est néanmoins la repré-
sentation la plus utilisée par les outils de vérification dédiés aux systemes temporisés comme

par exemple KRONOS [Yov97I'BDM*98] et UPPAAL [LPY97].

c2 A C2 ) ’
Ve
= 3
:i o
Ve
/ / at
1/ / M |
0 1 ) "3 0 1 2 3ot
a b

F1G. 5.4 — Zones (a) et régions (b) définies avec deux horloges c1 et cs.

Plus récemmentI'les diagrammes de décision temporisésl'ou CDDs (Clocked Decision Dia-
grams)Tont été proposés dans [BLP199]. IntuitivementTil s’agit de graphes orientés dont les
nceuds sont étiquetés par des différences d’horloges ¢; — ¢; et les arcs par des intervalles de
valeurs [k;, k;]. Cette représentation n’est plus limitée aux ensembles convexes et toutes les
opérations nécessaires (N[UI'-I" "Tetc) peuvent se réaliser efficacement avec des algorithmes
sur des graphes. Par contrel'ce n’est pas une représentation canoniquel'ce qui introduit un
surcolit non négligeable pour tester 1’égalité.

5.2.2 Représentation des transitions

De méme maniére que pour la simulation énumérativel'on représente chaque transition %
par une procédure Fire™[t] qui prend en entrée un état symbolique (g,p,d,I") et met a
jour I’ensemble de ses successeurs succs plus un ensemble de zones de progression du temps
tpz. IntuitivementI''union de ces zones sera ’ensemble (& priori non-convexe) de contextes
atteignables a partir de I" par des transitions temporelles tant que les urgences des transitions
le permettent.

Le fonctionnement de la procédure est relativement le méme que avant. Quelques différences
concernent notamment 1'utilisation de zones et sont détaillées par la suiteI'pour chacune de
phases:

1. évaluation de gardes

L’évaluation de la garde temporelle guard®(t) revient maintenant au test de l'intersec-
tion vide avec la zone de départ i.eI'T' N guard®(t) # 0.
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2. calcul de successeurs

La zone de chaque successeur symbolique est obtenue en appliquant les remises a zéro
reset®(t) dans l'intersection I' N guard®(t). Si le résultat n’est pas une zone il faut le
décomposer en plusieurs zones et générer plusieurs successeurs.

3. mise a jour de zones de progression du temps

Les zones de progression du temps locales tpz; induites par la transition courante dé-
notent I’ensemble de contextes atteignables a partir de I' par des transitions temporelles
tant que I'urgence de t le permet. Il s’agit des ensembles * (I'N—guard®(t))N—guard®(t)
si t est urgentel’ /* (I'N—guard®(t)])N—guard®(t)] sit est retardable et respectivement
AT si t est paresseuse.

Les zones de progression de temps locales tpz; sont synchronisées avec les zones de pro-
gression globales tpz. Il s’agit en fait de trouver ’ensemble de contextes atteignables par
des transitions temporelles en prenant en compte les contraintes induites par plusieurs
transitions. IntuitivementIles transitions temporelles permises doivent se synchroniser.
FormellementI'nous avons la définition suivante pour 'opération de synchronisation ®
sur les zones de progression du temps:

tpz1 @ tpzo = { T1NTy | Ty € tpz1, To Etpzy , T1NT2 #0 }

FinalementI'la procédure Fire™[time] encode I'exécution de transitions temporelles. Etant
donné un ensemble de zones de progression de temps tpzI'elle consiste a construire des
successeurs symboliques ayant les mémes composantes discrétes et une zone de progression
pour les contextes sur les horloges.



5.2. SIMULATION MIXTE

Transitions asynchrones

procédure Fire™[t|(in (¢,p,d,T'), in/out tpz, in/out succs) =

(* évaluation de gardes *)
si source(t) # q
retourne;
si I'Nguard®(t) = () alors
retourne;
si ewval(p, guard®(t)) = false alors
retourne;
si Jb?s(T) € action(t) tel que front(d,b) # s(’) alors
retourne;

(* mise & jour de successeurs *)
soit (¢, 0,0, TV) := (target(t), p, d, assign(T N guard®(t), reset(t)))
soit a :=¢;
pour chaque entrée b?s(@) € action(t) faire
soit s() := front(d',b);
8" :=input(d,b);
o = assign(p/, {@ = V});
a:=a-b?s(7);
pour chaque sortie b!W € action(t) faire
soit w = eval(p',W);
8" = output(d', b, w);
a:=a - blw;
p' = assign(p, reset®(t));
succs 1= suces U {(a, (¢, p',0',T"))};

(x mise & jour de tpz *)
si urgency(t) = eager alors

soit tpzy := (I' N —guard®(t)) N —guard®(t);
si urgency(t) = delayable alors

soit tpz := (I N —guard®(t)]) N —guard®(t);
si urgency(t) = lazy alors

soit tpzy == { " T'};
tpz = tpz Q@ tpzy;

I

111



112 CHAPITRE 5. SIMULATION

Transitions synchrones

procédure Fire™[t|(in (¢,p,d,T'), in/out tpz, in/out succs) =

(* évaluation de gardes *)
si source(t) # q

retourne;

si I'Nguard®(t) = () alors
retourne;

si ewval(p, guard®(t)) = false alors
retourne;

(* mise & jour de successeurs *)
soit (¢, 0,8, 1) := (target(t), p, 8, assign(T’ N guard®(t), reset(t)));
soit a :=¢;
pour chaque valuation vi,... U, telle que
v; = eval(p, e;) si 0; =le; € action(t) et
v; € domain(z;) si 0; =7x; € action(t) faire
soit p” 1= assign(p,{z; :=v; | 0; =1x;};
p' = assign(p”, reset®(t));
a:=¢glvy... lu;
succs = suces U {(a, (¢, 0,0, 1)) };

(* mise & jour de tpz *)
si urgency(t) = eager alors

soit tpz == (I' N —guard®(t)) N —guard(t);
si urgency(t) = delayable alors

soit tpzy == (I' N —guard®(t) ) N —guard®(t)|;
si urgency(t) = lazy alors

soit tpzy = { " T'};
tpz == tpz @ tpzy;
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Transitions temporelles

procédure Fire™[time|(in (g,p,d,T'), in/out tpz, in/out succs) =

pour chaque zone IV € tpz faire
succs 1= suces U {(time, (g, p,0,1"))};

5.2.3 Exploration mixte

FinalementT'les procédures Fire™[t] construites & partir de transitions sont groupées dans
une seule primitive globale Post™ calculant ’ensemble de tous les successeursl discretes
ou temporellesI'pour un état symbolique donné. Le fonctionnement de cette procédure est
similaire au cas énumératif:

procédure Post™(in (¢,p,d,T"), out succs) =

tpz :={/" Tk

pour chaque transition ¢ faire
Fire™[t]((q, p,d,T),tpz, succs);

si tpz # () alors
Fire™[time]((q, p,0,T), tpz, succs);

IntuitivementI'on itere d’abord les transitions discretesI'pour calculer d’une part les succes-
seurs discretes et d’autre part pour identifier les zones de progression du temps. FinalementI’
si de telles zones existentI'on génere aussi des successeurs temporels.

Il faut noter que cette primitive peut étre utilisée pour en construire d’autresI'plus adaptées
pour la vérification temporelle de spécifications. Par exemplel’on peut facilement définir
une primitive qui fait d’abord I'avancement maximal du temps['ensuite tire une transition
discretel'ou le contrairel'par des appels successifs a notre procédure Post™.

5.3 Simulation symbolique

L’approche suivie pour la simulation symbolique est centrée autour de 'utilisation de repré-
sentation symbolique a base de diagrammes de décision binaires [Bry86] (Binary Decision
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Diagrams BDDs). Cette approche est limitée aux programmes IF finis: I'idée principale est
de coder symboliquement les ensembles d’états et de transitions d’un programme IF par des
prédicats portant sur le point de contrélel'les valeurs d’horloges et de variables et sur les
contenus de files.

5.3.1 Représentation des états

Nous représentons des ensembles d’états par de prédicats de la forme R*(q, X, B,C) ou ¢
est une variable de controlel’ X est ’ensemble de variables discretesI' B est ’ensemble de
files et C' est 'ensemble de horloges. Ces prédicats sont obtenus en composant des prédicats
élémentaires définis pour chacune de composantes:

— contréle : le controle est représenté par une variable finie ¢ € (). Des ensembles d’états
sont représentés par des prédicats portant sur cette variable q.

— horloges: avec l'interprétation discrete du temps (section 5.1)I'les horloges C' sont vues
comme des variables entieres bornées. Les gardes temporelles h¢ sont codées naturel-
lement par des prédicats h°(C). Les remises a zéro r¢ sont codées par des prédicats
r¢(C,C") portant sur deux copies de I'ensemble d’horlogesI'C' et C'T'dénotant les va-
leurs avant et apres I'exécution. FinalementI'la progression du temps est aussi codée
par un prédicat timep(C, C").

— files: les files B sont vues comme des variables structurées finies. En particulierl'on
consideére les primitives in(X, B, X', B') et out(X, B, B') codant respectivement 'effet
d’une entrée in ou d’une sortie out sur les contenus de files B['B’ et sur les valeurs de
variables discreétes XI'X'Tavant et aprés I’exécution.

— wvariables: des prédicats sur les variables discretes sont définies d’'une maniere naturelle.
En particulierI'nous considérons la représentation des gardes h* par de prédicats h*(X)
et des affectations paralleéles r* par de prédicats r*(X, X').

Afin d’obtenir des meilleurs performances lors de la manipulationI'nous disposons d’un cer-
tain nombre d’options généralement applicables'dont les plus importantes sont :

— ordre sur les variables de codage

L’ordre est un parametre essentiel de la performance tant du point de vue de la repré-
sentation des étatsI'que de ’explorationIcar il détermine directement la taille des BDDs
manipulés. GénéralementT'trouver I'ordre optimal est un probléme NP-complet [FS90]
ce qui fait quel'pour trouver un bon ordre on utilise plutot des heuristiquesI'souvent au-
tomatisablesTcomme par exemple celle proposée par [Kam90]. Sinonl'on peut envisager
l'utilisation des techniques d’ordonnancement dynamique de variables [BRB90).

— informations calculées par analyse statique

Les informations obtenues par analyse statique peuvent étre utilisées pour simplifier
toutes ces représentations. D’abordI'les variables inactives peuvent étre éliminées par
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des quantifications existentielles car elles n’apportent aucune information utile. En-
suitel'les informations sur les domaines effectifs des variables peuvent servir pour ré-
duire le nombre des variables booléennes nécessaires au codage. FinalementI'les va-
riables constantes ou encore tout invariant connu sur les variablesI'peuvent servir pour
simplifier les BDDs pendant leur manipulation [HD93].

5.3.2 Représentation des transitions

Chaque transition ¢ se représente par un prédicat Trans[t| portant sur deux ensembles de
variablesI'les valeurs avant g’ XT'BI'C et aprés ¢/ ' X'I'B'T'C’ 'exécution de la transition.
Ces prédicats sont construits a partir de prédicats élémentaires définis sur les composantes.
Généralementl'il s’agit de composer des prédicats correspondants aux gardes et aux actions
contenues dans la transition :

Transitions asynchrones

relation Trans®(t|(¢,X,B,C,¢, X', B',C") =

q = source(t) A

guard®(t)(C) A

guard®(t)(X) A
input(t)(X, B, X", B") A
output(t)(X", B", B") A
reset®(t)(X", X") A

reset(t)(C,C") A

q = target(t)
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Transitions synchrones

relation Trans®(t|(q,X,B,C,¢, X', B',C") =

q = source(t) A
guard®(t)(C) A
guard®(t)(X) A
HX//
sync(t)(X, X") A
reset”(t)(X", X") A
reset®(t)(C,C") A
q = target(t)

Une réduction significative est obtenue par la projection des variables inactives de la repré-
sentation des transitions et des ensembles d’états. Les valeurs de ces variables n’apportent
aucune information utile pour 'exploration du systéme. La prise en compte de 'activité est
tres simple. Lorsque on code les transitions élémentaires on considerel'normalementI’que
les variables affectées prennent des nouvelles valeursI'tant que les autres gardent leurs va-
leurs initiales. MaintenantI'en fonction ’activité & 1’état d’arrivé nous considérons que les
variables inactives oublient leurs valeursI'ce qui revient a les éliminer par une quantification
existentielle. ConcrétementI'pour chaque transition ¢ si Live(target(t)) = {zi,,... x;i,} on
représente uniquement :

3zi, ... Jz; Trans®[t](¢,X,B,C, ¢, X', B',C")

i1
Transitions temporelles
FinalementT'un prédicat Trans[time] encode toutes les transitions temporelles. Pour simpli-

fier sa définitionI'nous considérons que les transitions sont soit urgentes soit paresseuses. Ce
prédicat est défini de maniere suivante:



5.3. SIMULATION SYMBOLIQUE 117

relation Trans®[time](q,X,B,C,¢, X', B',C") =

\v/ql/ VXI/ VB/I VC//
N{—=Trans*[t)(q, X, B,C,q", X", B",C") | urgency(t) = eager}

A
q=q A
X=X A
B=B'"NA

timep(C, C")

Transition globale

La relation de transition globale associée au programme IF est obtenue en faisant la dis-
jonction de prédicats associés aux transitions. En faitT'il s’agit de faire I'union de toutes les
transitions définies dans le systeme:

relation Trans®*(¢,X,B,C,¢, X', B',C") =

V. Trans*[i(¢. X, B, C.’, X', B',C") v
Trans®[time](q, X, B,C,q', X', B',C")

Nous avons les options suivantes concernant la manipulation de la transition globale:

— partitionnement de la relation de transition

La relation de transition globale peut étre représentée soit par un seul BDDI'ou parti-
tionnée en plusieurs BDDs. La premiere solution s’avere plus efficace si le BDD global a
une taille raisonnable et rend possible le calcul de successeurs. SinonI'la deuxieéme solu-
tion est recommandée car elle permet toujours de représenter la relation de transition’
et introduit un surcout relativement faible dans le calcul de successeurs.

— fermeture transitive

Une deuxiéme technique en vue d’accélérer I'exploration c’est la fermeture transitive
de la relation de transition. L’idée est simplel'une fois la relation de transition T'rans®
codéel'il est envisageable de calculer les relations composées Trans®’T Trans*3T. ..
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Trans®*. En outrel'si la transition globale est décomposée on peut faire la méme chose
pour ses composantes. L’utilisation de la fermeture transitive peut permettrel'si on
peut la calculerl'des gains considérables pour le calcul des états atteignables.

5.3.3 Exploration symbolique

Le BDD Trans® est utilisé pour calculer aussi bien les successeurs que les prédécesseurs d’un
ensemble d’états (R®) représenté aussi par un BDDI'de la maniére suivante:

Post®*(R®) (¢, X',B',C") = 3¢ 3X 3B 3C
R3(q, X, B,C) A
Trans®(q,X,B,C,q¢, X', B, C")

Pre*(R®) (¢, X,B,C) = 3¢ 3X' 3B’ 3C’
Trans®*(¢, X, B,C,¢,X',B",C") A
RS(QI,X,,B/,C/)

Pre*(R®) (¢, X, B,0) Vg VX' VB' VC'
Trans®*(¢,X,B,C,¢,X',B',C") =

Rs(q,,X,, B/, Cl)

La simulation symbolique présente un certain nombre d’avantages. D’une part elle assure une
représentation canonique et uniforme des ensembles quelconques d’états et de transitions.
D’autre part des implantations efficaces existent aussi bien pour les opérations ensemblistes
que pour le calcul des successeurs. Cette représentation nous a permis de traiter des exemples
de taille raisonnable (voir par exemple la section 7.3 ou [ABK1T97 BMPY97T' BMT99)]).
CependantI'généralement on ne peut pas conclure que c’est la meilleure solution car:

— les horloges sont fortement synchronisées par les transitions temporelles ce qui fait que
les variables binaires utilisées pour leur codage sont dépendantes ; de pluslle nombre des
ces variables est strictement dépendant de la taille du domaine des valeurs d’horlogesI’
et ainsi de valeurs de constantes utilisées dans la spécification et du pas de discrétisation
choisi.

— malgré 'avantage théorique par rapport a une représentation énumérativel'a priori
exponentiellelles représentations symboliques de contenus de queues explosent aussi des
qu’on considere une taille raisonnable de files. En faitI'il semble absolument nécessaire
de prendre en compte des informations auxiliairesI'comme par exemple ’activité ou
certains invariants calculés par analyse statiquel’afin de simplifier les BDDs pendant
leur manipulation.
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5.4 Discussion

La simulation représente le moteur de tout algorithme de validation basé sur des modéles.
Nous avons présenté dans ce chapitre trois modes de simulation complémentaires pour des
programmes IF respectivement énumérativel'mixte et symbolique. Dans la suite'nous allons
présenter comment la simulation s’integre de maniere effective dans la chaine de validation
a base de modeles.
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Chapitre 6

Validation

L’une des principales motivations pour la définition de la représentation intermédiaire IF a
été de construire un environnement ouvert de validationI'intégrant dans un cadre uniforme
des outils de validation hétérogenes. Un tel environnement doit satisfaire les contraintes
suivantes :

— premierementl'il doit fournir plusieurs techniques de validation incluant la simulation
interactivel'la vérification automatique de propriétésl'le calcul d’abstractionsI'la géné-
ration automatique de séquences de testI'la génération automatique du codel'etc. La
solution est I'intégration de plusieurs outils au sein de I’environnementI'car normale-
ment les outils existants proposent seulement une partie de techniques mentionnées.

— deuxiemementI'’environnement doit fournir plusieurs représentations possibles a la
fois pour les programmes et pour leurs modeéles sémantiques. GénéralementI'il est bien
connu que la validation formelle des protocoles nécessite habituellement la combinaison
de plusieurs techniques d’analyse avec des représentations associéesI'afin de pouvoir
contourner le probleme d’explosion d’état.

ConcretementI'nous disposons des techniques basées sur la représentation syntaxique
des programmesl'comme par exemple 'analyse statique ou le calcul d’abstractions. Des
techniquesI'comme par exemple la vérification a la volée ou la comparaison modulo une
relation de simulation ou bisimulationI'travaillent au niveau de la représentation du
modele sémantique de programmes i.el'les systémes de transitions étiquetées associés.
La aussil'plusieurs représentations sont envisageablesI'énumératives et symboliques.

— troisiemementI'l’environnement doit étre ouvert et évolutif. Ainsil'l’intégration des ou-
tils doit se faire en utilisant a la fois de formats d’échange des données et des interfaces
de programmation (API) bien définies.

Par la suite de ce chapitre nous présentons d’abord les principes des techniques de validation
basées sur les modeles et quelques outils qui implémentent ces techniques. Ensuite nous
proposons une architecture pour intégrer ces techniques et outils dans un environnement de
validation ouvertI'construit autour de la représentation intermédiaire IF.
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6.1 Techniques

6.1.1 Simulation

La simulation est une technique élémentaire de validation. Elle consiste a explorer le modele
sémantique du programmel'de maniére interactive ou aléatoirel'en utilisant éventuellement
des heuristiques plus ou moins fines pour choisir les états a visiter. Dans ce cadrel'la mise en
défaut de certaines propriétés comme par exemple la présence d’un blocage met en évidence
une erreur dans le programme.

La simulation est une technique de validation partielle. Si aucune erreur n’est détectéel'cette
méthode permet d’augmenter la confiance dans la correction du programme mais ne permet
jamais d’affirmer que le programme satisfait ses spécifications.

6.1.2 Vérification comportementale

Les propriétés comportementales expriment le comportement attendu du systéme a un cer-
tain niveau d’abstraction. Une propriété comportementale peut étre modélisée par un sys-
teme de transitions étiquetées. La vérification comportementale consiste alors a comparer
deux systemes de transitions étiquetées: le modele du programme et le modele de la pro-
priété.

Cette comparaison peut étre formalisée soit par une relation de préordre soit par un re-
lation d’équivalence: la premiére notion définit I'inclusion sémantique entre les ensembles
de comportements alors que la seconde définit 1’égalité. Les relations de préordre et d’équi-
valence utilisés sont basées respectivement sur les notions de simulation [Mil80] et bisimu-
lation [Par81]. Comme exemplel'nous avons la simulation forte [Mil80] et le préordre de
stireté [BFG191] respectivement la bisimulation forte [Par81]T'la bisimulation observation-
nelle [Mil80]I'la bisimulation de branchement [vGW89|I'la bisimulation de streté [Rod88]|T"
la bisimulation de délai [NMV90]. Une classification de ces différentes relations peut étre
trouvé dans [vG90I'Mou92].

Pour les relations de préordre et équivalence mentionnées ci-dessus il existel'dans le cas
de systemes finis['des algorithmes de décision efficaces. On distingue d’une part des al-
gorithmes par analyse globalel’qui nécessitent la construction préalable du modeéle associé
au programme. Nous mentionnons ici les algorithmes basés sur le raffinement de parti-
tion [PT87I'KS90I'GV90]. D’autre partI'on a des algorithmes par analyse locale ol la vé-
rification de la propriété se combine avec la construction du modele du programme. Nous
mentionnons ici les algorithmes de comparaison & la volée [FM9IOT'FMOI1].
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6.1.3 Vérification logique

Le propriétés logiques caractérisent des propriétés globales du systemeltelles que ’absence de
blocagel'l’exclusion mutuelle ou I’équité. Parmi les formalismes utilisésI'les logiques tempo-
relles s’averent étre bien adaptéesl'car elles permettent de décrire globalement 1’évolution du
systeme dans le temps. Dans ce casl'la vérification consiste & évaluer la validité de I’ensemble
de ces formules sur le systeéme de transitions étiquetéesI'modélisant le programme.

Nous distinguons les logiques linéaires qui expriment des propriétés sur les séquences d’exé-
cution et les logiques arborescentes. qui expriment des propriétés sur les arbres d’exécution
issus du programme. Comme exemples de logiques linéaires nous mentionnons PTL [MP92] et
LTL [Lam80]. Comme exemples de logiques arborescentes nous mentionnons CTL [CES83]|T
ACTL [NV90] et le p-calcul arborescent [Koz83]. Une classification de différentes logiques
peut étre trouvé dans [Mat98].

Pour décider la satisfaction d’une formuleI'des techniques complétement automatisables ont
été proposées et implémentées depuis longtemps dans le cadre des systémes finis. Nous dis-
tinguons aussi des techniques d’évaluation globale [EL86I'VLI2I'CS93] ou locales [CVWY90I"
JJ9IT'VLI3]I'basés sur de parcours en avant ou en arrierel’avec des représentations énumé-
rative ou symboliques du modelel'etc.

6.1.4 Test de conformité

Le test de conformité est une technique complémentaire & la vérification formelle. Il a pour
objectif de démontrer I'adéquation d’une implémentation aux spécifications de référence.
Dans la pratiquella conformité est testée a ’aide d’une suite de tests. Chaque test consiste en
un procédure finie d’interactions entre le testeur et 'implémentation a tester et doit aboutir a
un verdict. La norme ISO 9646 [ISO92] propose trois sortes de verdict : pass (réussi)I'fail (raté)
et inconclusive (non concluant). Une implémentation est non-conforme & ses spécifications
s’il existe un test dont ’exécution conduit au verdict Fail. Des travaux de recherche actuels
concernent notamment les fondements théoriques du test [Bri88I'"Tre92I'Pha94] ainsi que la
génération automatique de suite de tests [FJIJVI7TTJM99].

6.2 Outils

6.2.1 GEODE

GEODE [Ver] est un outil industriel de conception autour de SDL réalisé par la société
VERILOG.

GEODE comporte des éditeurs performants pour plusieurs formalismes et notamment SDL
pour la description du controleTOMT [RBP*91] pour la description des données et MSC [IT94e]
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pour la description de propriétés. Il comporte un simulateur interactif permettant I’exécution
pas & pas de programmes SDL. A tout momentI'l'utilisateur peut choisir et exécuter une
transitionl'revenir en arriérel'consulter les valeurs de variables ou les contenus des filesT'etc.

GEODE comporte de modules de vérification formelle et de génération de séquences de test.
Le principe de vérification de GEODE est le model-checking énumératif avec des observa-
teurs [ALH95]. IntuitivementI'les observateurs sont des automates d’état fini décrivant la
propriété que 'on veut vérifier. Ils s’exécutent en parallele et regardent ’exécution du pro-
gramme SDL. Avec GEODET les observateurs peuvent étre décrits soit directementI soit
générés a partir de MSC. Le générateur de séquences de test est le résultat de 'intégra-
tion de plusieurs techniques [KJG99]. Il permet d’une part la définition automatique des
objectifs de test afin de assurer la couverture de la spécification. A partir de ces objectifsI’
il permet la construction automatique des séquences de testI'respectivement leur mise en
forme TTCN [ISO92].

GEODE comporte aussi un générateur de code exécutable a partir de spécifications SDL. 11
permet la construction rapide de prototypesI'pour différentes plate-formesI'avec une inter-
vention minimale de la part de 'utilisateur.

D’autre part’GEODE offre des interfaces de programmation (API). Une premiére interfacel’
SDL/APITI'est définie au niveau du compilateur de SDL. Elle offre I’acces en lecture a l’arbre
abstrait construit par la compilation. Toute information contenue dans un programme SDL
est ainsi accessible. Une deuxieéme interface['SIM/APITest définie au niveau du simulateur
de SDL. Elle offre 'acces a la représentation interne des états et aux fonctions de calcul de
transitions utilisées par le simulateur.

6.2.2 INVEST

INVEST [BLO98] est un outil de calcul d’abstractions sur des systémes infinis développé a
VERIMAGT en collaboration avec 1’Université de Kiel et le laboratoire SRI de Stanford. Il
constitue un excellent exemple d’intégration des techniques de vérification algorithmiquesl’
basées sur les modelesI'avec des techniques de vérification déductivesI'basées sur des preuves.

INVEST est réalisé a base du démonstrateur automatique PVS [ORSvH95]. Il prend en entrée

des systemes décrits par des compositions parallelesI'synchrones ou asynchronesI'd’automates

étendus avec des variables. Aucune restriction n’est faite sur les variables: elles peuvent avoir

n’importe quel type abstrait algébriquel étre de domaine fini ou infinil"existant en PVS.

INVEST calcule de maniére automatique des systemes abstraitsI'par rapport a des fonctions

d’abstraction fournies par l'utilisateur ou dérivées automatiquement a partir du systeme

initial. Dans ce deuxieéme casl'des heuristiques tres finesI'a base d’une propriété concrete a

vérifier sur le systeme initiall'guident la construction de la fonction d’abstraction. FinalementI’
on note que la construction du systéme abstrait est faite de maniére compositionelle i.el’
automate par automatel'sans passer par la construction du produit.

INVEST implémente aussi des heuristiques pour calculer des invariants structurels. Ces
invariants servent a la fois pour vérifier des propriétés sur le systemel'ainsi que pour réaliser
des preuves intermédiaires pendant le calcul d’abstraction.
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6.2.3 KRONOS

KRONOS [Yov97] est un outil d’aide a la conception des systémes temps réel développé a
VERIMAG. 1l fournit un ensemble de techniques de vérification a intégrer dans les envi-
ronnements de développement concus pour différents catégories de systéemes temps-réel : des
protocoles de communication temps réell'de circuits asynchronesI'des systémes hybridesTetc.

KRONOS prend en entrée des systemes décrits par des compositions paralleles d’automates
temporisés et des propriétés exprimées soit en logique temporelle TCTL [ACD93]I5oit par des
automates de Biichi temporisés. KRONOS implémente a la fois des techniques de vérification
i.eI'voir si un systéme satisfait ses propriétés et de synthése i.e['modifier le systeme (e.gl’
trouver un sous-systeme) de tel sorte qu’il satisfait ses propriétés.

A part ces deux techniques’ KRONOS permet la construction de ’ensemble des états at-
teignables d’un systeme temporisé ou le calcul du systéme minimal équivalent par rapport
a des bisimulations d’abstraction du temps (des relations entre des états ayant le méme
comportement a I’exception des valeurs exactes de délais).

KRONOS utilise des techniques symboliques de représentations a base de DBMs. Il emploi
aussi bien des méthodes d’exploration en avant que en arriére du modele. FinalementI'il
comporte des modules d’optimisation & base d’analyse statique sur les horloges.

6.2.4 CADP

CADP (CAESAR-ALDEBARAN Development Package) [FGK196] est un environnement
pour le développement des protocoles LOTOS [ISO88]. 11 est développé par ’équipe VASY
de 'INRIA Rhone-Alpes et le laboratoire VERIMAG.

Plusieurs logiciels composent CADP : ALDEBARANTBCCICAESARICAESAR.ADTTEVA-
LUATORI'OPEN/CAESARI'XTLIetc. Tous ces composants sont accessibles par I'intermé-
diaire d’une interface graphique conviviale développée dans le cadre du projet EUCALYP-
TUS. Nous allons décrire d’abord les fonctionnalités générales de CADP et ensuite brieve-
ment chacune de composantes.

CADP prend en entrée des descriptions de protocoles écrites dans plusieurs formalismes. 11
accepte des spécifications formelles de haut niveau écrites dans le langage LOTOS. CADP
accepte aussi des descriptions de bas niveau i.e['des systémes de transitions étiquetées. Fi-
nalementI' CADP accepte comme représentation intermédiaire les systémes de transitions
étiquetées commumnicants i.el'des systemes de transitions étiquetées composés a 1’aide des
opérateurs de composition parallele avec synchronisation.

Les fonctionnalités offertes par CADP incluent la simulation interactive ou aléatoirel la
vérification comportementale par rapport a des relations de simulation et bisimulationI'la
vérification logique de propriétés exprimées en logique temporelles. Toutes les outils de vé-
rification de CADP sont basés sur le méme principe d’exploration du modéle i.el'le systeme
de transitions étiquetées représentant les comportements du protocole. Ce modele peut étre
accédé a travers plusieurs représentations. La représentation énumérative explicite consiste
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dans la liste d’états et de transitions. La représentation énumérative implicite consiste dans
un ensemble des structures et de fonctions C permettant son exploration dynamique. Cette
représentation est bien adaptée pour la vérification & la voléeI'nécessitant uniquement 1’ex-
ploration d’une partie du modele. FinalementI'la représentation symbolique consiste dans un
ensemble de diagrammes de décision binaires codant les transitions du modele. Cette repré-
sentation est normalement construite directement & partir du programme de haut niveau
sans passer par la construction explicite du modele.

CAESAR [Gar89a] et CAESAR.ADT [Gar89b] sont des compilateurs permettant la traduc-
tion des spécifications LOTOS vers des systemes de transitions étiquetées. OPEN/CAESAR [Gar98|
est une plate-forme qui permet 'implémentation des algorithmes de vérification a la volée.
Il comporte des modules dédiées a la représentationl’le stockage et ’exploration du modele.
ALDEBARAN [Fer88] permet de minimiser ou de comparer des systémes de transitions
étiquetées modulo des relations d’équivalence et de préordre: la bisimulation fortel'la bi-
simulation observationnellel'la bisimulation de délail’la bisimulation de de branchementD’
I’équivalence et le préordre de siireté. Il implémente a la fois des algorithmes globaux basés
sur le raffinement de partitions et des algorithmes locaux basés sur la comparaison a la volée.
Dans les deux casl'il travaille aussi bien avec des représentations énumératives que avec des
représentations symboliques du modele. EVALUATOR est un model-checker & la volée de
formules de u-calcul arborescent sans alternation [Koz83]. XTL [Mat98] est un langage fonc-
tionnel concu pour faciliter 'implémentation des divers opérateurs de logique temporellel’
évalués sur des modeles construits explicitement.

6.2.5 TGV

TGV (Test Generation using Verification technology) [FJIV9T7] est un prototype de géné-
ration automatique de tests de conformité développé en commun par I’équipe PAMPA de
I'IRISA et le laboratoire VERIMAG. Ses algorithmes sont des adaptations d’algorithmes
issus du domaine de la vérification.

TGV utilise des objectifs de test formalisés par des automates et sélectionne un test par
objectif parmi les comportements possibles de la spécification. La sélection se fait par un
parcours du produit entre I'objectif de test et le comportement visible de la spécificationI’
ses interactionsI'via des points de contréle et d’observation. TGV fournit en sortie un cas de
test dans un format automate d’ALDEBARAN qui peut étre ensuite traduit dans le langage
TTCN.

TGV travaille completement a la volée sur le modele de la spécification. Il est indépendant du
langage de spécification : actuellementI'il est utilisable & la fois sur des spécifications LOTOS
par une connexion a ’environnement CADPI'et sur de spécifications SDL par une connexion
a Uinterface SIM/API du simulateur GEODE.
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6.3 Environnement

Nous présentons ci-aprés un environnement de validation pour SDL construit par 'intégra-
tion des outils présentés auparavantl'a base du modele intermédiaire IF. ConjointementI'ces
outils couvrent la plupart de techniques utilisées pour la validation de protocoles et notam-
ment la simulation interactive ou aléatoire (GEODEI'CADP)I'Vanalyse statique et le calcul
d’abstractions (INVEST)I'la vérification de propriétés de logique temporelle (KRONOST
CADP)TI'la vérification comportementale & base de simulations ou bisimulations (CADP)I'la
génération de séquences de test (GEODEI'TGV).

L’architecture globale de ’environnement est présentée dans la figure 6.1. L’environnement
est centré autour de la représentation intermédiaire IF. Dans ce contextel'IF assure le lien
entre des formalismes de description de haut niveaul'notamment des spécifications SDLIT’
et des modeles sémantiques de bas niveauxI'notamment les automates temporisés AT et
systemes de transitions étiquetées STE.

GEODE
SDL
spécification
SDL/API
J
SDL2IF| |
traduction
LIVE ~ ~ INVEST
IF
analyse statique abstraction
L IF/APT
e | |
simulation
KRONOS {}
CADP TGV
STE
vérification ] ] test

v IFS/API v

Fi1G. 6.1 — Environnement de validation.

6.3.1 SDL2IF

Le traducteur SDL2IF réalise la traduction des programmes SDL vers des programmes IF.
Il implémente les principes présentés dans le chapitre 3. La version actuelle de SDL2IF
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a été réalisée a I’aide de 'interface SDL/API existante au niveau du compilateur SDL de
GEODE. De cette maniérelnous avons évité le développement (assez laborieux) d’un nouveau
compilateur pour SDL.

De plusI'cette connexion nous donne la possibilité d’utiliser GEODE en phases amont de la
validation. Grace a I’éditeur graphique et au simulateur interactifCGEODE est un excellent
outil pour la spécification et I’analyse préliminaire de protocoles.

D’un autre point de vueI'SDL2IF représente une deuxieme connexion de GEODE aux outils
de VERIMAG. La premiere a été réalisée au niveau de simulateur de GEODE et connecte
les outils de validation énumérative de CADP [KRL97].

6.3.2 IF/API

IF/API est une bibliotheque pour la représentation et la manipulation syntaxique de pro-
grammes [F. Elle donne acces aux objets contenus dans ’arbre syntaxique construit par la
compilation d’un programme IF et offre quelques primitives générales de manipulation.

Ce niveau de représentation sert pour connecter ou développer des outils d’analyse statique
et d’abstractionl'étant donnée que toute information sur les horlogesI'filesI'variables est gar-
dée explicitement. Parmi les outils entierement développés avec IF /API figurent I’analyseur
statique LIVE et le compilateur IF2C présentés ci-apres. Des connexions ont été réalisées
avec les outils INVEST et SPIN.

Nous avons défini et implémenté une traduction de IF vers le langage d’entrée d’INVEST
et vice-versa [Saa99|T'avec la préservation compléte de la sémantique entre ces deux forma-
lismes. Cette connexion nous permet d’appliquerl'sur des programmes IFI'toute technique
d’abstraction et de calcul d’invariants existante actuellement dans INVEST.

IF/API a été utilisée aussi par une équipe de I’Université d’EindhovenI'dans le cadre du
projet VIRESI'pour définir un traducteur de IF vers PROMELATle langage natif de 1'outil
SPIN [Hol91].

6.3.3 LIVE

L’outil LIVE implémente ’analyse de variables actives et les optimisations syntaxiques in-
duites sur les programmes IF (voir section 4.1). Il comporte aussi une composante pour
réaliser ’abstraction de variables (voir section 4.3). IntuitivementI'il prend en entrée un
programme IF et fournit en sortie un autre oul toute redondance produite par les va-
riables inactives ou inutiles est éliminée explicitement par I'introduction systematique de
re-initialisations.

6.3.4 IF2C

IF2C est un compilateur qui produit les primitives de simulation en CI'pour des programmes
IFTtelles qu’elles ont été définies au chapitre 5. Il a été réalisé a I’aide de l'interface IF/APIL.



6.3. ENVIRONNEMENT 129

La représentation énumérative consiste dans un ensemble de structures de données et des
fonctions CI'permettant ’exploration dynamique du modele. NotammentI'on distingue la
structure représentant 1’état du modeéle et la fonction primitive de calcul de successeurs
Post©.

De la méme manierel'la représentation mixte consiste dans la structure C concrete des
états symboliques et la fonction de calcul de successeurs adaptée Post™. Pour les états
symboliquesI'nous utilisons une bibliothéque de représentation de zones par de DBMs de
taille variableI'"développée dans KRONOS.

FinalementI'la représentation symbolique consiste dans un ensemble de diagrammes de dé-
cision binaires codant la relation de transition du modele. Ces diagrammes sont construites
automatiquement a partir du programmelavec la prise en compte d’un certaine nombre d’op-
tions. Elles sont manipulées via l'interface SMI [Boz96] qui permet l'utilisation de manieére
transparente des plusieurs implémentations concretes de BDDI'dont les plus performantes
sont les CUDD [Som] et les TiGeR BDDs [Cor94].

6.3.5 IFS/API

FinalementT' IFS/API est une bibliothéque pour la représentation et la manipulation de
systemes de transitions étiquetées issus de programmes IF. Elle assure d’une part ’'interface
avec le code ou les diagrammes de décision engendrés par le compilateur IF2C et d’autre
partI'elle comporte certains modules auxiliaires basiques de manipulation et de stockage pour
des états et des transitions.

Cette bibliotheque sert pour connecter ou développer des algorithmes de validation qui tra-
vaillent habituellement au niveau sémantique.

Par exemplel'nous avons connecté le simulateur mixte de IF aux algorithmes de validation &
la volée de KRONOS [Tri98]. Cette connexion nous a donné a la fois 'opportunité de valider
la technologie de KRONOS sur des exemples plus complexesI'et aussi de récupérer cette
technologie pour des programmes IF et SDL.

Nous avons connecté le simulateur énumératif aux outils CADP travaillant de maniére énu-
mérative. Une premiere application a été la génération explicite du modele systeme de tran-
sitions étiquetées associés aux programmes [FT'dans un format automate accepté par CADP.
Par la suitel'tous les outils de vérification de CADP sont applicables sur les modeles ainsi
générés. Une deuxieme application a été I'adaptation de 'outil EVALUATOR de tel sorte
qu’il travail directement a la volée sur des programmes IF.

D’autre partI'nous avons connecté le simulateur symbolique aux algorithmes symboliques de
minimisation et comparaison existants dans ALDEBARAN [FKM93|. Aussil'nous avons im-
plémenté une version symbolique de I'outil EVALUATOR. L’évaluation est faite de maniere
classiquel'en arriere sur le modeleI'pour des formules de p-calcul générales.

Finalement un travail de connexion avec ’outil TGV est en cours.
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Chapitre 7

Applications

Dans ce chapitre nous présentons quelques applications concretes de IF pour la validation
de protocoles. Nous avons choisi trois exemples avec des fonctionnalités et complexités diffé-
rentes : un protocole classique d’exclusion mutuelle basé sur la circulation d’un jeton sur un
anneaul'un protocole de transfert de donnée de la pile ATM et un circuit asynchronel’aussi
de transfert de données.

Suite au travail sur ces protocolesI'nous avons dégagé quelques principes méthodologiques
généraux a suivre pour aboutir dans la validation.

— Dans une premiere phase il est absolument nécessaire de comprendre le fonctionne-
ment du protocole et ses propriétés. D’une part on peut procéder a des simulations
interactives pour vérifier nos intuitions. D’autre partI’on doit construire et examiner
des modeles plus abstraits du fonctionnementI'obtenus en utilisant des techniques plus
ou moins fortes d’abstraction.

— Dans une deuxieme phase on propose l’'utilisation intensive de techniques d’analyse
statique sur les programmes. Généralement on pense a ’application de toute tech-
nique syntaxique permettant la transformation du programme afin de réduire le vecteur
d’étatl'ou l'espace d’états de son modelel'tout en préservant les propriétés a vérifier.
A part un gain supplémentaire que ces analyses peuvent encore nous apporter sur la
compréhension du protocolel'les résultats fournis s’averent d’une importance capitale
pour le succes des phases ultérieures de validation.

— Ensuitel'on devrait choisir le mode de simulation le mieux adapté au protocole. Des
structures de données complexesI'ou encore un fonctionnement peu régulier du pro-
tocole limite généralement 1’utilisation d’une simulation symbolique & base de BDDs.
D’autre partI'un nombre élevé d’horlogesI'généralement activesI'limite I'utilisation de
la simulation mixte & base de régions.

— FinalementIon devrait trouver le bon formalisme pour spécifier les propriétéslet ensuite
les outils les mieux adaptés pour leur vérification.
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Pour chacun des exemples mentionnésI'apres une courte présentation du fonctionnement et
des propriétésI'nous décrivons les techniques d’analyse statique et de validation appliquéesl’
et les résultats obtenus.

7.1 Le protocole TRP

7.1.1 Présentation

Le protocole TRP (Token Ring Protocol) correspond a un algorithme classique permet-
tant & un réseaux de processus de partager une ressource critique. Cet algorithmel pro-
posé dans [Lan77] et amélioré par [CR79] repose sur une connexion de processus selon une
structure d’anneau. Une marque spécialel’appelée jeton (token) circule sur cet anneau; le
processus ayant en sa possession le jeton a le droit d’accéder a la ressource critique. Si le
jeton est unique sur I'anneau alors I'exclusion mutuelle est assurée.

Une caractéristique importante de cet algorithme est sa résistance aux pannes. Il permet de
traiter plusieurs types de pannes qui se caractérisent toutes par la perte du jetonI’comme
par exemple les pannes de transmission (si le jeton est perdu lors d'une transmission) ou
panne de stations (si une station tombe en panne et si elle avait le jeton). Si le jeton est
perdul'il faut le régénérer. Le probléme est alors de choisir un et un seul processus parmi
les processus encore actifs qui se chargera de cette régénération. Ce choix est fait par un
algorithme d’élection.

7.1.2 Modélisation

Nous avons considéré une description de ce protocole en SDLI'avec n = 4 stations. Intuitive-
mentl'il s’agit d’un seul bloc contenant ’anneaul’'constitué de processusl'comme le montre
la figure 7.1. Deux signaux circulent sur ’anneau: tokenI'dont le role a été précisé ci-dessus
et claim utilisé dans I’algorithme d’élection.

Toutes les stations ont le méme comportementI'présenté dans la figure 7.2. La temporisation
worried est armée quand la station commence attendre le jeton. Si elle expirel'la station
suppose que le jeton est perdu et lance une élection en envoyant un signal de candidature
claimI’ paramétré par son numéro d’identification et le bit round. Le bit alterné round
est utilisé pour distinguer entre les candidatures valides (émises pendant la phase courante
d’élection) et invalides (annulées par le passage du jeton). Brefl'a I’état idleI'une station peut
recevoir soit le jeton et ensuite accéder a la ressource critique (1’état critical)I'soit le signal
d’expiration de worried au cas ou elle envoie sa candidature et lance une nouvelle électionl’
soit une candidature en provenance de son voisin. Dans ce dernier casI'cette candidature est
filtrée (non-transmise) si le numéro d’identification est plus petitI’ou transmise inchangée
s’il est plus grand que le sien. Si une de ses propres candidatures est regue la station devient
élue et régénere le jeton.
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plock token 4

signal token;

signal cl ai n(address, bool ean);

R (¢ exitl link2 exit2

S1 | S2
[open, close] l | [token , claim] [open., close]

[token , claim]

_

link1 link3

[token , cIaim]

exit4 | s4 link4 exit3 % R
" «[open : close] | | [token , claim] S3 [open , close]

FiG. 7.1 — La structure du protocole TRP en SDL.

-

7.1.3 Validation

Génération de modeéles

Nous avons considéré les cas suivants:

— a) files fiables, urgence mazimale. Ce cas correspond & la sémantique habituelle de
SDL ou les files sont fiables et le temps avance quand le systéme est en attente (sans
transitions discretes franchissables). Ce cas est relativement restrictif car il comporte
juste une phase d’élection (une fois le jeton généré il n’est sera plus jamais perdu) et
ensuite il fonctionne correctement.

— b) files non-fiables, urgence mazimale. Les files non-fiables entrainent la perte du je-
ton et des candidatures. Plusieurs élections sont possibles maisl'a cause de 'urgence
maximale elles seront déclenchées uniquement quand le systeme est en attente. 11 s’agit
donc toujours que de wvraies électionsl'lancées quand le jeton est perdu et jamais des
fausses électionsI'lancées pendant que le jeton existe encore sur I’anneau.

— ¢) files non-fiables, urgence affaiblie. Nous avons affaibli l'urgence de la transition
sortante de 1’état critiquel’en le considérant retardable d’une unité de temps. Ca permet
au processus de passer un temps limité dans cet état. Si c’est le casI'pendant ce temps les
autres peuvent lancer des électionslainsi plusieurs candidatures circulent sur ’anneaul’
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process S|

“ "

round:=true token claim (adr,rnd) <
]

set (1+now,
worried)

. I I I set now round:=
n reset (worried) | (<) ( - Si) (>si) wc()%r+ied)’ "ot round
| [

set (]_.'.nowl
worried)

(fse)  ( me)
dcl round, rnd bool ean; @ “
dcl adr address;

timer worried;

worried

claim (Si,round)

claim (adr,rnd)

token

Fi1c. 7.2 — Le comportement d’une station en SDL.
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worried = 0 / worried := 1 adr > S; /
gi+1'claim(S;, S;, round) gi+1'claim(S;, adr, rnd)

adr < S; /

round := rnd
worried =1

L}

q;?claim(sender, adr,rnd) "~~___-

env!close(S;) rnd # round / adr =S, /
round := —round
worried := 1

gi+1!token(S;)

giTtoken(sender)

worried := —1 . _

envlopen(S;)

FiG. 7.3 — Le comportement d’une station en IF.

sans que le jeton soit vraiment perdu.

Cette solution n’est pas unique: on peut aussi bien considérer des retards différents
au niveau de chaque stationI'ou encore d’autres transitions retardables voir mémel’
paresseuses. Nous avons choisi celle-ci carl'a part le fait qu’elle autorise plus de com-
portements intéressantsI'elle est encore assez forte pour garantir un modele fini du
protocole. Par exemplel'pouvoir passer un temps illimité & 1’état critiquel'ce qui cor-
respondrait & mettre la transition de sortie paresseusel'peut conduire au remplissage
illimité des files. Toutes les candidatures issues par les autres stationsI'pendant chaque
unité de tempsl'vont s’accumuler dans la file d’un processus toujours a 1’état critique.

Pour chacun de casI'nous avons considéré les deux situations extrémes de numérotation de
stations:

— 1) les stations sont numérotées dans l’ordre directe de circulation de signaux sur 1’an-
neau ; ¢a correspond au cas le plus favorable de ’algorithme de 1’électionI'linéaire en
nombre de signaux transmis par rapport au nombre de stations;

— 2) les stations sont numérotées dans [’ordre inverse a la circulation de signaux sur
I’anneau; ca correspond au cas le plus défavorable de l'algorithme d’électionl cette
fois-ci quadratique en nombre de signaux transmis par rapport au nombre de stations.

Nous avons généré les systéemes de transitions étiquetées associés a ces modeles en utilisant
le simulateur GEODE et le simulateur IFT'sans et avec la prise en compte des résultats
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GEODE IF IF + AS
a 1 1731 / 3822 618 / 1256 292 / 756
1.0 0.4 0.2
2 3611 / 8092 1412 / 3060 934 / 2261
1.0 0.9 0.6
b 1| 3018145 / 7119043 | 537891 / 2298348 4943/ 19664
18:07.00 9:07.23 48
2 = /- [ 1670209 / 7738144 17295 / 66496
- 29:54.46 15.2
c 1 ~ /- -/ 54591 / 250016
- - 54.9
2 -7 /- [ 1110431 / 4495904
- - 21:31.3

TAB. 7.1 — Résultats obtenus pour le protocole TRP.

d’analyse statique. Dans ce dernier cas nous avons considéré notamment 1’optimisation due
aux variables inactives['calculées au niveau de chaque station. Concretementl'il s’agit prin-
cipalement des variables rnd et adrl'jamais actives dans les états stables mais qui prennent
plusieurs valeurs a l'exécution. Les résultats obtenus sont présentés dans la table 7.1. Pour
chaque cas nous donnons la taille du systeme de transitions étiquetéesl'le nombre d’états et
de transitions (n/m) ainsi que le temps! utilisateur nécessaire pour les générer.

Vérification logique

La propriété d’exclusion mutuelle a été vérifiée avec EVALUATORIpour toutes les situations
considérées:

T pour chaque station S;, tout accés a la ressource open(S;) ne peut étre suivi
d’aucune action observable autre que la sortie de la ressource close(S;) :

all [open(S;)] not pot, (close(S;)) tt

Vérification comportementale

Tous les graphes générés sont bisimilaires avec 'un des graphes présentés dans la figure 7.4.
La comparaison a été faite modulo la bisimulation de sireté [Rod88|'en gardant visibles
uniquement les actions qui marquent ’acces a la ressource critique. La comparaison a été

faite a ’aide ’ALDEBARAN.
1. les tests ont été effectués sur un Sun Ultra SPARC 10 avec 128 MB
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open (S1) open(St)
O——=0
close( S/ \\iose (S1) close(Sy close(Sh)
lose(S
open(Ss) open(Ss) close(51)
open(S2) close(Ss) open(Sa)
close(S \ ,/lose Ss) close(S3) ,/close(Sg)
O=+—"—"=0
open(Sg open(Ss)

(a) (b)
F1G. 7.4 — Graphes réduites pour (a) files fiables et (b) files pas fiables.

Chaque graphe réduit modélise la propriété d’exclusion mutuelle. MaisI'sur cet exemplel'on
voit qu’il faut différents graphes pour exprimer cette propriétél'en fonction du type de filesI’
alors qu’une seule formule de p-calcul suffit.

7.1.4 Observations

Une syntheése sur la vérification algorithmique de différentes versions de TRP peut étre
trouvée dans [GM96]. Des travaux plus récents ont porté sur la vérification des versions
paramétrés par le nombre de processusIen utilisant des méthodes déductives [BLM97].

7.2 Le protocole SSCOP

7.2.1 Présentation

Le protocole SSCOP (Service Specific Connection Oriented Protocol) fait partie des proto-
coles de la pile ATM (Asynchronous Transfer Mode). SSCOP est normalisé sous la référence
ITU-T Q2110 [IT94c]. A lorigine il est concu pour transférer des données a haut débit
entre deux entités large bande et ce d’une fagon sure. Bien que sa conception le rende apte
a traiter des volumes de données importantsI'actuellement son usage est cantonné dans la
couche signalisation de ’ATM. CependantI'il est raisonnable de penser qu’il sera employé
pour le transfert de données importantes dans des applications futures. SSCOP est une des
sous-couches de la couche AAL (ATM Adaptation Layer) 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.
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Q2931
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¢ AAL SAP y Primitives
SSCF Q2130
SCCS Service Specific Coordination Functions
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onvergence
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y Signaux
AAL
Functions SSCOP Q2110
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A
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Common CPCS
Part Common Part Convergence Sublayer
Functions Segmentation and Reassemblage
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FiG. 7.5 — Placement du SSCOP dans la pile ATM.
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Cette étude de cas a été fournie par le CNET ? Lannion dans le cadre de I’action FORMA 3.
Nous disposons de la norme I'TU-T décrivant le protocole et sa spécification en SDL ainsi
qu’une spécification SDL sous forme électronique écrite par le CNET & partir de la norme.

La vérification de la spécification SDL fournie permet de s’assurer de sa validité du point
de vue de propriétés d’accessibilité (absence de deadlockI'de livelockI'd’ambiguités)I'de sa
validité par rapport a la norme ITU-T (la spécification doit décrire correctement un sous-
ensemble des fonctionnalités de la norme).

7.2.2 Modélisation

En quelques motsI'SSCOP est un protocole de transfert de données & base d’une fenétre
glissante (sliding window). Sa description en SDL comporte un seul processus qui mixe les
fonctionnalités en tant que émetteur ou récepteur du protocole. Ce processus comporte uni-
quement 10 états de controle mais il utilise un nombre important de variablesI'dont une
grande partie structurées. En toutI'la description du processus est d’environ 2000 lignes de
SDL. Elle couvre les fonctionnalités suivantes:

— contréle de la connexion incluant établissementI’controle de flux par commande du
débit par le récepteur'maintien (méme en ’absence prolongée de transfert de données)I’
relachementl'et re-synchronisation ;

— transfert de données usager en mode garanti ou nonl'avec intégrité de séquencement
(les paquets soumis par I'usager au protocole sont numérotés dans ’ordre ot ils seront
soumis pour transfert) ;

— détection et recouvrement d’erreur de protocole par retransmission sélective (détection
par le récepteur de paquets manquants et demande de retransmission) ;

— indication d’erreur ou d’état (de la fenétre de transfert) a la couche de gestion.

7.2.3 Validation

Nous décrivons maintenant ’ensemble des résultats obtenus sur cette étude de cas. Nous
commencons par les résultats d’analyse statique de la spécification qui ont permis de com-
prendre le protocolel'simplifier sa spécificationl'corriger quelques erreurs par rapport a la
norme et surtout de réduire son graphe d’états de fagon tres significative. Le résultat de ces
travaux préliminaires est une nouvelle spécification corrigée et simplifiée qui a ensuite servi
a la vérification.

2. Centre National d’Etudes de Télécommunications de France Telecom
3. FORMA est une action soutenue par le programme DSP“STTC/CNRS/MENRT:
”Maitrise de systémes complexes réactifs et siirs”
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!AaEstablishIndication

?AaFEstablishRequest

; —
lAaReleaselndication repos !AaReleaselndication
?AaReleaseRequest

.

Repos

IAaEstablishConfirm IAaReleaselndication
IAaFEstablishIndication
connexion Y
sortante ]
connexion
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?AnEstablishRequest
IAaReleaseConfirm A A /AaEstablishResponsd
\ ?AaReleaseRequest
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de reprise

A

. ?
reprise ?AaRecoverResponse

entrante

Recouvrement d’erreur

transfert \ IAaRecoverIndication
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Fi1G. 7.6 — Fonctionnement global du SSCOP.
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Analyse statique

L’objectif principal de cette premiere étape était d’effectuer un travail de simplification
et d’abstraction sur la spécification SDL fournie par le CNET. En effetI’le role de cette
spécification étant d’offrir une description détaillée du protocole (y compris dans des aspects
tres liés & son implémentation)T'il n’aurait pas été envisageable de 'utiliser telle quelle dans
le contexte d’une vérification formelle ni méme pour la génération de séquence de tests.

Un deuxieme objectif était de faire un certain nombre de vérifications statiques sur cette
spécificationl'de maniére & détecter au moindre cout les erreurs ou les omissions flagrantes
par rapport a la norme qu’elle est supposée décrire. Ces vérifications préliminairesI'manuelles
ou automatiquesI'ne sauraient toutefois étre exhaustives.

EnfinT'cette premieére analyse était également indispensable pour mieux appréhender le fonc-
tionnement général du protocoleI'nécessaire dans la suite pour spécifier des propriétés ou
interpréter des diagnostics produits par les outils de vérification et vérifier la validité des
tests obtenus.

o Abstraction de variables

Dans une premiere phase nous avons fait ’abstraction de toutes les variables du protocole.
On obtient ainsi un systéme de transitions d’environ 1000 états.

L’essentiel des vérifications menées sur ce systeéme a consisté & le comparer avec les automates
fournies dans la norme pour modéliser les interactions entre le protocole et ses couches adja-
centes (notamment les séquences de signaux échangés). Ces comparaisons ont été effectuées
avec I'outil ALDEBARAN.

Quelques erreurs ont ainsi été révélées dans la spécification'notamment des permutations
entre les états d’arrivée de différentes transitions. Ces anomalies ont pu étre confirmés lors
de simulations interactives ou de générations partielles de graphes d’états avec GEODE.

o Recouvrement d’activité

Dans une deuxiéme phase nous avons effectué des recouvrements des variables du protocolel’
en nous basant sur leur activité.

D’abordl'une premiere transformation a consisté a supprimer les variables inutiliséesI"ainsi
que certains champs des structures concernant uniquement une implémentation (les champs
réservés des PDUsI'les champs destinés a l’alignementI'etc.). Ensuitel'certaines parties de
la, spécification ont été réécrites pour supprimer également des variables redondantes (par
exemple des variables utilisées localement dans un état SDL pour construire les différents
structures avant leur émission). FinalementI'pour éviter de générer des états redondantsI’
nous avons appliqué la technique de ré-initialisation des variables inactives a une méme
valeur prédéfinie.

Les diverses simulations exhaustives menées par la suite ont montré I'intérét de ces différentes
transformations sur la taille et le nombre d’états générés. En particulier la ré-initialisation
des variables inactives a donné lieu a des gains spectaculairesl'permettant notamment de
diviser par 200 la taille des graphes obtenus.
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Vérification

Une fois les erreurs ou omissions évidentes détectées statiquementI'il reste alors & montrer
la correction de la spécification de fagon plus exhaustive. ToutefoisI'compte-tenu de sa com-
plexitélet surtout en ’absence d’un comportement de référence universel (i.e.I'valide quelque
soit ’environnement)T'il est évident que cette correction ne peut étre établie que par rap-
port a des environnements particuliers du protocolel'pour lesquels certaines propriétés bien
précises doivent étre vérifiées.

Il a donc été choisi d’effectuer cette vérification en considérant dans un premier temps deux
entités du protocolelreliées entre elles par des files d’attentes bornées et fiables (modélisant
ainsi une couche inférieure fiableI'sans perte de signaux)I'et susceptibles d’accepter différents
signaux de la couche supérieure. Par suitel'en fixant cet ensemble de signaux pour chacune
des deux entitésl'il devient possible de générer les graphes d’états correspondant aux com-
portements de différentes phases du protocole (’établissement de la connexionI'le transfert
de donnéesTetc.).

SSCFy SSCFa

Y

F1G. 7.7 — Deux entités SSCOP communicantes.

On donne dans la suite quelques uns des scénarios qui ont pu étre ainsi examinés en indiquant
les problemes rencontrés.

e Ftablissement d’une connexion

Les signaux acceptés de la couche supérieure par chacune des deux entités sont la de-
mande d’établissement d’une connexion (AaEstablishRequest) et la réponse a une demande
de connexion (AaFEstablishResponse). Le graphe généré comportait alors 15000 d’étatsI'puis
5000 apres réduction. Les propriétés suivantes ont été spécifiées en logique temporelle (p-
calcul arborescent) et vérifiées avec EVALUATOR :

T toute demande de connezion (AaEstablishRequest) d’une entité peut étre suivie
d’une confirmation de connexion (AaEstablishConfirm) par cette méme entité :

all [ SSCOP,!AaEstablishRequest | pot ( SSCOP;!AaFEstablishConfirm ) tt

T toute demande de connexion (AaEstablishRequest) d’une entité n’est pas inévi-
tablement suivie d’une confirmation de connexion (AaFEstablishConfirm) par cette
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meme entité :

all [ SSCOP, !AaEstablishRequest | inev ( SSCOP;!AaFEstablishConfirm ) tt

En examinant le diagnostic obtenu pour cette seconde propriété on constate que la connexion
ne s’établit pas lorsque 'une des temporisations ( TimerCC) expire sur I'une ou l'autre des
entités (ce qui conduit & un abandon de la tentative de connexion en coursI'conforme &
la norme). Cette propriété a donc pu étre formulée de la maniére suivante et vérifiée avec
EVALUATOR: toute demande de connexion d’une entité mon suivie d’une expiration de
TimerCC sur l'une ou lautre des entités est inévitablement suivie d’une confirmation de
connexion par cette méme entité.

Il en résulte qu’en ’absence de pertes de signauxIet si les temporisations sont convenablement
réglésT"alors I’établissement correct d’une connexion est garanti.

o Libération d’une connexion

Les signaux permettant une demande de libération de connexion (AaReleaseRequest) ont été
ajoutés aux ensembles précédents. Le graphe généré comportait alors 30000 d’étatsI puis
8000 apres réduction. Les propriétés vérifiées avec EVALUATOR sont les suivantes :

T toute demande de libération de la connezion (AaReleaseRequest) d’une entité est
inévitablement suivie d’une indication de libération (AaReleaselndication) éma-
nant de l'autre entité :

all [ SSCOP;!AaReleaseRequest | inev ( SSCOPs>!AaReleaselndication ) tt

T toute demande de libération de la connexion (AaReleaseRequest) d’une entité
peut étre suivie d’une confirmation (AaReleaseConfirm) de libération par cette
meéme entité :

all [ SSCOP,!AaReleaseRequest] pot ( SSCOP;!AaReleaseConfirm ) tt

T toute demande de libération de la connexion (AaReleaseRequest) d’une entité
n’est pas inévitablement suivie d’une confirmation de libération (AaReleaseCon-
firm) par cette méme entité :

all [ SSCOP;!AaReleaseRequest | inev ( SSCOP;!AaReleaseConfirm ) tt

La encorel’en examinant le diagnostic obtenu pour cette derniére propriété on constate qu’une
demande de libération n’est pas confirmée lorsque la connexion a été rompue entre temps
(soit parce que 'autre entité avait également demandée la libérationI'soit sur expiration de
la temporisation NoResponse).

e Transfert de données en mode assuré

Les signaux utilisées pour ce scénario sont la demande de I’établissement de la connexion
de la part de 'entité 1 et la réponse a cette demande de la part de 'entité 2I'ainsi que la
demande de transfert de 2 messages de données (AaDataRequest) de 'entité 1 vers 'entité 2.
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Le graphe généré comportait alors 4 millions d’étatsI'puis 33000 apres réduction. La propriété
vérifiée avec EVALUATOR est la suivante:

T il n'est pas inévitable qu’une demande d’émission (AaDataRequest) de message
recu par l’entité 1 de sa couche supérieure soit suivie d’une indication de réception
(AaDatalndication) de ce méme message par Uentité 2: le transfert correct de
message n’est pas garanti:

all [ SSCOP,!AaDataRequest] inev ( SSCOPy!AaDatalndication ) tt

Le diagnostic associé a cette derniére propriété montre ce qui semble étre une anomalie dans
la spécification : lorsque le nombre de message transmis par ’entité 1 a atteint la valeur du
crédit initial autorisé par l'entité 2Talors l'entité 1 n’émet plus aucun message (ce qui est
conforme a la norme). Par contrel'cette valeur de crédit n’est jamais mise & jourI'ce qui bloque
définitivement I’émission de message de la part de I’entité 1 (jusqu’a ce que I'expiration d’une
temporisation rompe la connexion et qu’une nouvelle connexion s’établisse).

L’analyse de cette série de propriétés montre bien I'intérét de ce type de vérification'que
ce soit pour améliorer la compréhension du comportement du protocole ou pour détecter
des anomalies dans son fonctionnement. Il resterait donc & poursuivre ce travail en exami-
nant d’autres propriétés (concernant par exemple la re-synchronisation d’une connexionI'la
restitution de données localesI'etc.)I"ou encore en effectuant ces vérifications en considérant
un environnement plus hostile pour le protocole (avec pertes de signauxI'pannes de l'entité
homologueletc.).

Dans cette perspective il est vraisemblable que ’approche utilisée jusqu’ici ne puisse étre
appliquée pour certains scénarios en raison de la taille du graphe & générer. D’autres al-
ternatives pourront alors étre utilisées comme la vérification a la voléel'ou 'utilisation de
représentations symboliques pour modéliser le comportement du protocole.

7.2.4 Observations

Les résultats complets sur la validation de SSCOP peuvent étre trouvés dans [BFG'98].
L’étude d’une spécification SDL de cette taille montre bien 'importance du travail réalisé
statiguement en amont de la phase de vérification exhaustivel'en particulier pour optimiser
la spécification afin de réduire la taille du graphe d’états qui la représente. En effetl'les
propriétés qui ont été vérifiées automatiquement par la suite n’auraient certainement pas
pu l'étre & partir de la spécification initiale. De nombreuses perspectives restent donc a
explorer dans ce sensI'tant pour déterminer de nouveaux critéres d’optimisation que pour en
automatiser certaines transformations.
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7.3 Le circuit STARI

7.3.1 Présentation

STARI (Self Timed at Receiver’s Input) [Gre93I' Gre| est une nouvelle approche pour la
communication a large bande combinant des techniques synchrones et asynchrones. Il s’agit
de faire communiquer un émetteur et un récepteur qui fonctionnent de maniere synchronel
et a la méme fréquence d’horlogel'via une file asynchrone. Le role de la file est de maintenir
la synchronisation entre ’émetteur et le récepteur lorsque la vitesse de I'un d’entre eux varie
sur une courte période. Un protocole interne a la filel'a base d’acquittementsI’assure le
fonctionnement sans perte ou duplication des données.

Emetteur STARI Récepteur
>~ - - données --- -
~*—7T ~° acquittements -~
T— Horloge global —_——
déviation déviation

F1G. 7.8 — Présentation du circuit STARI

Le fonctionnement du STARI est basé sur une idée simple. La file est initialisée & moitié
pleine. Ensuite'pendant chaque cycle d’horlogel'l’émetteur insere une valeur en début et le
récepteur enleve une autre en fin de la file. Etant donné la nature complémentaire de ces
actionsl'aucun controle supplémentaire n’est nécessaire pour tester si la file est vide ou pleine.
En outrelles variations de vitesse sur une courte période entre I’émetteur et le récepteur sont
atténuées par la file['respectivement en insérant ou effacant plus de valeurs.

Les deux propriétés suivantes doivent étre vérifiées afin de garantir le bon fonctionnement :

T chaque valeur envoyée par l’émetteur doit étre copiée dans la file avant d’en-
voyer la suivante

T une nouvelle valeur doit sortir de la file chaque fois que le récepteur envoie un
acquittement.

Dans la suite nous présentons l'implantation concréte de STARI proposée dans [TB97].
Les valeurs transmises sont les valeurs booléennes true et falsel'séparées par une valeur
auxiliaire empty. La valeur empty est nécessaire pour distinguer entre deux valeurs booléennes
identiques et une valeur transmise pendant plus d’un cycle d’horloge. Chacune de ces valeurs
x est codée a I'aide des deux booléens x.tI'z. fl'comme le montre la figure 7.9.

Le circuit est constitué d’une séquence de n tranches identiquesI'’chacune capable de stocker
une valeur z. Le principe de fonctionnement d’une tranche k est le suivant: elle copie la
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x ‘ true false empty
xt | 1 0 0
z.f| O 1 0

Fic. 7.9 — Codage des valeurs (dual rail encoding).

valeur de la tranche précédente (xy, := xy_1) si et seulement si la tranche suivante a copié et
acquitté sa valeur courante (T = xpy1). Avec le codage binaire considérél'ce comportement
peut étre obtenu avec deux portes de Muller-CI'qui stockent les composantes .t et x.f d’une
valeurT'et une porte NOR qui calcule Pacquittement (voir figure 7.10).

Tp_ 1.t 74’@_4. xp.t
l/V

-—
acky, kiOQF acky41

Lo
Tp_1.f 74@—0 Ty f

F1G. 7.10 — Le k°™¢ tranche du circuit STARI.

Y

Y

Une porte de Muller-C fonctionne de maniéere suivante : si ses deux entrées ont la méme valeur
alorsI'apres un certain délail'la sortie prend aussi cette valeurI'sinon elle reste inchangée.

Par exemplel'considérons la situation ou les tranches k et k£ + 1 contiennent la valeur emptyl’
la tranche k£ — 1 la valeur true et 'acquittement acky1 est encore 0. Quand ackgy1 devient
1I'la porte de Muller-C de xj. f reste inchangée car ses entrées sont différentesI'mais celle du
x.t passe au 1I'ses entrées étant toutes les deux 1. En effetI'la valeur true est ainsi copiée
dans la tranche k.

7.3.2 Modélisation

Afin de pouvoir vérifier le bon fonctionnement du circuitI'étant données les contraintes tem-
porelles sur les vitesses de fonctionnementI'STARI et son environnement ont été modélisés par
un réseaux de 3n + 3 automatesl'ot n est le nombre de tranches. Toute porte de Muller-C ou
NOR est modélisée par un automate temporisé comme décrit dans [MP95]. Trois autres au-
tomates décrivant respectivement 1’émetteurl’le récepteur et une horloge globale constituent
I’environnement. Tous ces automates sont complétement asynchronesI'et communiquent &
travers des variables partagées.

Conformément & [MP95]'une porte calculant une fonction Fl'avec un délai arbitraire dans
un intervalle [I,u] se modélise par un automate a deux états comportant une variable x et
une horloge CT'comme le montre la figure 7.11. La variable x est la sortie courante de la
porte ; C' mesure le délai dans le calcul de = & partir de F.

IntuitivementI'l’état stable corresponde a x = F i.el'la sortie courante de la porte est bien
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r#F [c:=0
excite

F /\

c<uANz=F

+:17 [<e<uANz#F [ x:=-x
change

Fi1c. 7.11 — Une porte générique avec délai.

la valeur de la fonction. Dans cet étatI'un changement des entréesI’ayant comme effet la
modification de F déclenche la transition urgente vers l'état excite. Deux possibilités de
retour sont ensuite possiblesI'les deux retardables jusqu’a v unités de temps: soit les entrées
changent & nouveau tel que F revient a l’ancienne valeur (regret)[soit le changement persiste
apres [ unités de tempsIet entraine ainsi le changement de la sortie  (change).

Soit k une tranche du circuitl'l < k < n. Les deux portes de Muller-C controlent les variables
booléennes xj.t et 2. f. Chacune a son horlogel'respectivement cg.t et ci.f'pour assurer un
délai compris dans un intervalle [l.,u.]. Les fonctions calculées sont les suivantes :

.’L'kfl.t si .’L‘kfl.t — ackkH
Frt = .
Tyt sinon

Trp_1.f sl xp_1.f — ack
Fof — { k—1-f k—1-f k+1

. f sinon

La porte NOR controle la variable booléenne acky. Elle a sa propre horloge c¢i.al'pour assurer
un délai compris dans un intervalle [I,,, u,]. La fonction calculée est la suivante :

Fr.a = —|(.’I}k.t V .’L‘kf)

Brefl'chaque tranche est modélisée par 3 automates a deux étatsI'comportant 3 horloges et
3 variables booléennes.

L’horloge global cyclique est modélisée par 'automate temporisé de la figure 7.12 a. Il a
une horloge ¢ qui est remise a zéro chaque fois qu’elle atteint la période p du cycle. Cette
transition est annotée par I’action tick et est urgente.

L’émetteur est modélisé par ’automate temporisé a trois états de la figure 7.12 b. Pendant
chaque cycle d’horloge il envoie une nouvelle valeur dans la fileI'ce qui revient & changer les
entrées de la premiere tranche xg.t et zg.f. Le changement peut avoir lieu avec une variation
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par rapport a la période exacte pI'bornée par une constante s;. Toutes les transitions de
I’émetteur sont retardables. Elles sont annotées par 'action putl’'paramétrée par la valeur
envoyée.

Le récepteur est modélisé par ’automate temporisé de la figure 7.12 c. Pendant chaque cycle
d’horlogel'il acquitte la sortie courante de la file en modifiant la valeur du acky, 41l avec une
variation bornée par une constante s,. La-aussi les transitions sont retardables. Elles sont
annotées par 'action getI'paramétrée par la valeur recue.

Q c=p/c:=0
tick
R

p—st<c<p/mf 0 p—st<c<p/zpt:=1

put empty put true)

. RN RN

(b) ~__ ~__ .-
p—st<c<p/m0f —st<c<p/:1¢0t—0

put(false) put(empty)

p—s <c<pAzpt=z,.f=0/ack,41 =1
get(empty) _ _ _ _

[ \

\ /
) 'p—srgcgp/\xn.tzl/ack:nH::O
(c) R 77 get(true)
| I
\\ /’ \ //
N / \ s,
p—8 <C<pAzx,.f=1/acky1:=0
get(false)

Fi1G. 7.12 - (a) L’horloge globale, (b) I’émetteur et (c) le récepteur.
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7.3.3 Validation
Temps discret

Nous avons analysé ce modele pour différents nombres n de tranches. Pour tous les casI’
nous avons composé les automatesI'exploré symboliquement le graphe d’états du produitD’
et minimisé ce graphe en gardant comme observables uniquement les actions put et get.
Ces actions sont suffisantes pour vérifier le bon fonctionnement du circuitI'caractérisé par
I’absence de pertes et de duplications a 'intérieur de la file.

false | empty | false

get(false) A get(empty)

put(empty) Y put(false)

empty | false | empty

get(true) get(empty)
put(empty) put(true)

true empty | false false | empty | true

Tet(empty) get(false)
put(false) put(empty)

empty | true empty
A

get(empty) get(true)
put(true) v put(empty)
true empty | true

F1G. 7.13 — Une file idéale de taille m = 3.

Nous avons utilisés les valeurs [l., uc] = [ln, un] = [2,4] pour les délaisT'une période d’horloge
p = 12 et les bornes de déviations maximales s; = s, = 2. Nous avons réussi a vérifier que
toute instance de STARI avec n < 18I'bien initialisés avec m ~ n/2 valeursI'simule une
file idéal de taille m (voir figure 7.13). Plus exactementI'nous avons vérifié que le systéme
de transitions du circuit et la file idéale sont équivalentes par rapport & la bisimulation de
branchement [vGW89]. L’équivalence a été vérifiée a 1'aide ’ALDEBARANT en utilisant
l’algorithme symbolique de minimisation décrit dans [FKM93]. Les performances en temps
et en mémoire sont présentées dans la figure 7.14'par rapport au nombre de tranches.

Pour avoir une idée plus précisel'l'instance du circuit avec n = 18 tranches est modélisée
par 57 automatesI'comportant 55 horloges. Elle nécessite 286 variables booléennes pour étre
représentée symboliquement a ’aide de BDDs. Son espace d’états atteignable est de 1'ordre
de 10% états.
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] e -
E 100000 & ]
8 5 /
g 10000 / % 1207 ¥
§ ; /
ZLOE
1/
10000""5""10""15"' 10""5""10""15"'

nombre de tranches nombre de tranches

Fi1Gg. 7.14 — Performances de la vérification a base de BDDs.

Temps dense

Avec les méme parametresI'nous avons effectué aussi des vérifications en prenant l'interpré-
tation du temps dense. Ces vérifications ont été réalises a ’aide de I'outil KRONOS et ont
été présentées dans [Tri98].

Pour éviter ’explosion d’étatsI'nous avons pu efficacement exploiter I'activité des horloges.
En faitI'a part I’horloge globalel'toutes les autres sont utilisées uniquement quand les portes
associées changent de valeur. L’intuition sur le fonctionnement du circuit nous a fait penser
que il y a peu de portes actives en méme temps. Cette intuition a été vérifiée dans la pratique
et nous a permis de traiter des instances du circuit avec n < 8 tranchesI'comportant 25
horloges. En effetI'dans la plupart des états explorés il y a que 6 horloges qui sont activesI’
et jamais plus de 9. La distribution exacte de I'activité est montrée dans la figure 7.15.

40

DBMs (% total: 586479)
N
o

0 T T T T T T T T 1
0 3 6 9 12 15 18 21 24 27

nombre d’ horloges actives

Fi1c. 7.15 — Distribution de [’activité d’horloges.
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7.3.4 Observations

Une premiere vérification de la correction de STARI a été faite par [Gre93]. Il s’agit d’une
preuve assistée par un démonstrateur et a nécessité une importante intervention de la part
de l'utilisateur. Une autre approchel'cette fois automatiquel’a été suivi par [HBAB93]. La
correction a été vérifiée en utilisant une technique a base de réseaux de Petril’qui consiste a
trouver la durée de séparation'minimale et maximalel'entre deux événements. FinalementI’
une vérification & base d’automates temporisés a été réalisée par [TB97]. D’abordl'ils ont
concu une abstraction d’une tranche par un automate temporisé avec un seule horloge. Cette
abstraction a été ensuite vérifie pour n < 8 tranches a ’aide de I’outil Timed-COSPAN.



154 CHAPITRE 7. APPLICATIONS



Conclusion

Bilan

Ce travail se situe dans le cadre de I'utilisation de méthodes formelles pour la conception
et la validation de protocoles de télécommunication. Nous avons poursuivi trois objectifs:
la définition d’une représentation intermédiaire expressive pour décrire le fonctionnement
des protocolesI'I’emploi de 'analyse statique pour la validationI'et la mise en ceuvre d’un
environnement robustel'complet et ouvert de validation.

Formalismes de description

D’abordI'nous avons étudié la sémantique dynamique du langage de spécification SDLI"ac-
tuellement le plus utilisé dans le domaine des télécommunications. Nous nous sommes inté-
ressés plus particulierement aux aspects temporelsI"de plus en plus importants pour établir
le bon fonctionnement des protocoles. Les conclusions retenues ont été le manque d’une
sémantique adéquate pour le tempsIainsi que ’absence d’outils d’analyse et de validation
correspondants.

Nous avons défini par suite la représentation intermédiaire IF. Cette représentation est
construite a base d’automates temporisés a échéances et permet ainsi la représentation non-
ambigué de 'urgence et d’autres contraintes temporelles. De plusI'IF comporte a la fois la
communication asynchrone par différents types de files d’attentel'et la communication syn-
chrone par rendez-vous. FinalementI'cette représentation permet 1’utilisation explicite des
données.

Telle que cette représentation a été définiel'IF assure le lien entre des formalismes de des-
cription formelle standardisés et des formalismes mathématiques utilisés pour la validation.
Grace aux primitives de description fourniesI'la représentation IF d’un protocole reste en
amont de probleme d’explosion des états. De plusl'ces primitives sont suffisamment expres-
sives pour traduire un sous-ensemble statiquel'sans création dynamique de processusI'de
SDL. FinalementI'IF a une sémantique opérationnelle bien définie en termes de systemes
de transitions étiquetéesI'qui permet la mise en ceuvre de techniques de compilation et de
simulation tres efficace.

155
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Analyse statique

L’utilisation de ’analyse statique est désormais nécessairel'étant donnée la complexité ac-
crue des protocoles. Nous avons adapté quelques techniques classiques d’analyse de flot de
données au cadre de la validation basée sur les modeles. En faitI'des techniques comme
I’analyse de variables actives ou la propagation de constantesI'habituellement employées
pour 'optimisation de codel'peuvent étre re-utilisées pour réduire le modele et ainsi amélio-
rer considérablement les performances de la validation. Malgré leur simplicitél'les résultats
obtenus par 'application de ces techniques sur des protocoles ont été spectaculaires. En par-
ticulier'I’exploitation de ’activité des variablesTincluant la propagation a I'intérieur de filesI’
peut donner lieu & des réductions tres importants du modele.

Environnement de validation

Enfinl'les techniques d’analyse statique mentionnées et d’autres déja existantes ont été inté-
grées au sein d’un environnement pour la validation de protocoles. Nous avons contribué au
développement d’un important nombre de logiciels'autant des bibliotheques que des outils.
Il s’agit principalement de la compilation de IFT'incluant I’analyse statique et la simulation.
Nous avons aussi contribué a la réalisation du traducteur de SDL vers [FTet a des connexions
avec d’autres plate-formes de validation. Ce travail englobe plus de 25000 lignes de code C et
C++. ActuellementI'ces outils ont atteint une certaine maturité et font partie des logiciels
distribués par le laboratoire VERIMAG.

Pendant tout ce temps nous avons travaillé sur 'application effective de nos méthodes et
outils sur des études de cas. Ce travail a contribué de maniere essentielle a identifier les vrais
problemesI'et a valider notre technologie. Pour illustrer concrétement l'applicabilité de IF
nous avons présenté ici les résultats concrets obtenus sur trois protocoles de communication.
De plusI'notons que IF et les outils associés sont actuellement utilisés dans plusieurs projets
menés au sein du laboratoire VERIMAG comme par exemple le projet européen VIREST
sur la spécification et la vérification d’un protocole ATM sans fil (MASCARA)T'et le projet
PROUSTT sur I’étude des aspects temporisés et évaluation de performance en SDL.

Perspectives

Trouver le modele idéal pour la représentation et I'analyse des systémes asynchronesI'et
en particulier des protocoles de communicationI'est un probléme encore ouvert. Un certain
nombre de perspectives intéressantes restent a explorer. Nous les avons groupées en deux
catégoriesl'la premieére concerne la représentation intermédiaire et la deuxieme les méthodes
et les techniques d’analyse.



CONCLUSION 157
La représentation intermédiaire

Un certain nombre des concepts s’averent encore nécessaires pour la modélisation et ’analyse
des protocoles. Parmi celles-ci nous mentionnons a titre d’exemple les priorités discretes
associées aux transitionsI'les files avec délaisI'et la relache des contraintes statiques.

Une extension simple est I'introduction de priorités entre les transitions d’un processus. Ces
priorités compléteraient de maniere tres naturelle les échéances existantesI'qui définissent
uniquement 'urgence de transitions par rapport a la progression du temps. De plusI'SDL
comporte des priorités implicites entre différents types d’entrées et aussi des priorités expli-
cites entre des entrées continues. La traduction dans un modele sans priorités peut étre a
priori effectuée ; cependant elle peut donner lieu & des modeéles complexes et méme parfois
illisibles a cause des gardes supplémentaires. La prise en compte des priorités au niveau du
modele intermédiaire doit étre donc envisagée. Certainementl'au niveau d’un seul automatel’
les priorités n’apportent pas plus d’expressivité et ne posent aucun probleme. En revanchel
leur utilisation s’avere plus délicate face a la composition parallele avec synchronisation.

Les délais dans les files sont nécessaires pour modéliser les retards habituels existants dans
les lignes de communication. En ce sensI'les canaux de SDL peuvent avoir un délai de
transmission arbitraire. Ainsil'un signal entrant le canal au moment ¢y devient disponible en
sortie & un moment ¢ € [ty, 00). Le fonctionnement d’un tel canal peut étre simulé simplement
a l'aide d’un processus supplémentaire. CependantI'nous voulons définir des modeles plus
expressifs comme par exemple des canaux avec délai de type intervalle [I, u]. Un signal envoyé
via un tel canal au moment ¢ty devrait ainsi étre disponible en sortie de maniere arbitraire
a un moment t € [tg + I,to + u]. La difficulté principale est qu'un tel modele peut exiger
I’utilisation d’un nombre non-borné d’horloges: un pour chaque signal en transit dans les

files.

Des extensions plus ambitieuses concernent la définition d’une représentation intermédiaire
dynamique. ActuellementI'pour des raisons d’efficacitél’aucune forme de création dynamique
n’est autorisé en IF. Cette contrainte est cependant tres restrictive et on pourra envisager la
définition autorisant la création dynamique des processus et des files. En outrel'les files avec
delais peuvent exiger aussi la création dynamique d’horloges. Une telle extension peut limiter
I’application de certaines techniques de validationl'comme par exemple ’analyse symbolique
a base de BDDs. En revanchel'elle peut toujours bénéficier de I'application de techniques
d’analyse statique ou des techniques de validation & la volée.

Meéthodes et techniques d’analyse

Il existe bien d’autres techniques d’analyse statique qui semblent pouvoir fournir de I'aide
pour la validation. Nous en avons expérimenté quelques unesI'mais le spectre d’analyses
effectuées par les compilateurs en comporte beaucoup d’autres qui méritent d’étre explorées.
Nous voyons deux directions d’applications. La premiére consiste a identifier les manieéres les
plus appropriées d’utiliser ces techniques pour la validation. Nous nous sommes en particulier
intéressé a la réduction du modele pendant la simulationI'mais bien d’autres solutions sont
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envisageables. Par exemplel'[KLM 98] présente une combinaison intéressante de ’analyse
statique avec une méthode de réduction d’ordre partiel. Comme deuxiéme directionI'nous
devrons considérer aussi la spécialisation des techniques d’analyse statique par rapport a
des propriétés a vérifier. Des résultats existent déja est sont basés principalement sur le
calcul d’abstractionsI'plus ou moins finesI'en fonction des propriétés. D’autre solutions sont
cependant envisageables. Par exemplel'nous avons défini la bisimulation d’activité. Cette
bisimulation est trop forte: elle préserve toutes les propriétés du modele initial. On pourra
envisager['étant donné une propriété ®I'la définition d’une bisimulation plus faible & base de
I’activité et de ®Tautorisant plus de réduction'mais qui préserve strictement ®.

Une autre perspective concerne la validation de systémes infinis. Par naturel'les protocoles
peuvent avoir des modeles infinis: les horlogesI'les files'et mémes les variables ont toutes
des domaines de valeurs a priori infinis méme sil'le controle est fini. Pour des raisons comme
Iefficacité et I’automatisation’'nous nous sommes concentré sur la validation de protocoles
ayant des modeles finis. Cependantl’aujourd’hui il est tout a fait possible et réaliste de
s’attaquer aussi & des protocoles avec modeles infinis. D’une part on a des résultats récents
pour la vérification algorithmique de systéemes infinis d’une forme particulierel'’comme par
exemple des systemes a files avec pertes'ou des systémes a compteurs. De maniere plus
généralel'une autre approche comporte 'utilisation des méthodes déductives. Ces méthodes
s’utilisent de plus en plus pour la validationI'conjointement avec des méthodes basées sur
les modeles. Nous avons expérimenté une telle connexion avec I’outil INVEST. Les résultats
obtenus ont été tres bonsI'mais il reste plusieurs pistes a explorer.

FinalementI'une derniére perspective sera la mise en ceuvre de techniques pour 1’évalua-
tion de performances. Ces techniques occupent une place bien définie dans la chaine de
conception de protocoles. Elles sont basées sur des modeles mathématiques probabilistes du
systeme & vérifier et consistent a calculer certaines mesures importantes (e.gl'le temps moyen
d’exécution d’une tache). Dans ce contextel'nous avons travaillé pour la définition d’une re-
présentation symbolique adéquate et I’analyse du comportement asymptotique des chaines
de Markov [BM99).
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Annexe A

Le p-calcul modal

Syntaxe

Si A dénote un ensemble d’actions et a € Al'la syntaxe des formules de p-calcul est la
suivante :

du=tt| X |- |DAD|[a)® | vX. D

Une restriction syntaxique supplémentaire est faite sur les formules de la forme v X.® : chaque
occurrence de X dans ® doit étre sous la portée d’un nombre paire de négations.

Sémantique

Une formule est interprétée sur une systéme de transitions étiquetées P = (A, Q,T) par
I’intermédiaire d’une fonction £l'qui associe un sous-ensemble d’états Q a chaque variable X
de la formule. La sémantique d’une formule ®I'notée [[®]]¢ représente ’ensemble d’états de
Q@ qui satisfont @ :

[tt]le = @
[X]e = &X)
[-2]e = Q\[2]
[P1APy ]l = [@1]len[[ P2 ]]
[[a®)le = {9€Q |V qaDqd = ¢ e[[®]}

[vX@lle = U{STIT®esyx) €5}
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Macros

Afin de faciliter la description de propriétésI'nous utilisons les abréviations suivantes:

fro= -t
D1V Dy = (=P ADy)
(a)® = =[a]~®
X2 = —vX.~([-X/X])
all® = vX.OAxX
pot ® = puX. PV (x)X

inev® = puX.®V (%)X A[x]tt

Alternation

La complexité des algorithmes d’évaluation des formules de p-calcul dépend de la profondeur
d’alternation de points fixes. IntuitivementI'il s’agit de la longueur maximale des chaines
de sous-formulesI"mutuellement récursivesI"avec des point fixes différents. Par exemplel'les
formules (uX.X) A (vY(a)Y) et pX.uY.(X AY) ont la profondeur d’alternation 1I'et la
formule pX.vY.(X AY) a la profondeur d’alternation 2.
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Annexe B

Syntaxe graphique de SDL

C oL ]

block processus procédure service texte
— [ ] O
canall'route liste de signaux connexion start état
1 1 1 1
. ‘ . ‘ . . . <. ‘ >- / / ‘
mput put prioritaire signal continu save output
garde
| | |
I I N. .
affectation appel de création de décision
procédure processus
X ) O )
stop return join étiquette

Fia. B.1 — Symboles graphiques du SDL.



