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Introduction

1 Enjeux de la vérification formelle

Si le cerveau d’un étre humain est capable de concevoir et d’écrire un algorithme, il est en
revanche incapable de I'exécuter mentalement. L’ordinateur, & qui ’on soumet cet algorithme,
exécute fidelement les instructions qui y sont décrites, y compris lorsque celles-ci conduisent &
une situation que l'utilisateur n’a pas souhaité, mais dont il n’a pas su détecter 1’éventualité.

Cette difficulté & comprendre ce que fait vraiment un programme dés que celui-ci devient
de taille non négligeable explique pourquoi toute application informatique contient un certain
nombre de bugs, c’est & dire d’erreurs programmées de maniére involontaire.

Le constat de cette situation inquiéte lorsque 'on sait que l'informatique est appliquée a
la plupart des activités humaines, y compris les plus critiques en termes de risques humains
(centrales nucléaires, transports, . ..) ou économiques (aérospatiale, communications, systémes
bancaires, ...).

Si ’on souhaite améliorer cette situation, il est nécessaire de mettre en ceuvre des tech-
niques destinées & fiabiliser le processus de développement des applications informatiques,
tant du point de vue de leur conception que de leur vérification.

Les techniques dites de spécification et de vérification formelles permettent une approche
fiabilisée de ces problémes, et elles constituent un domaine de recherche important et tres
actif. La spécification formelle a pour objectif de proposer une méthodologie du développe-
ment visant & aider 1'utilisateur & mieux maitriser les différents aspects de 1’application qu’il
développe, en l’obligeant & suivre un certain nombre de régles. La vérification formelle a pour
but de réussir & prouver qu’un programme réalise bien ce qu’on a imaginé qu’il allait faire.

2 Techniques de vérification formelle

Tester un programme pour s’assurer dans un certain nombre de cas « sensibles » qu'il
réagit conformément & ce qu’on attendait est une méthode importante et incontournable de
validation, mais elle n’est pas suffisante pour réellement prouver de maniére exhaustive que
le programme est correct. Accumuler les présomptions n’est pas prouver.

17
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Le point de vue adopté par les techniques de vérification formelle est de formaliser en
les spécifiant d’une part le systéme congu (le programme), et les comportements que 1’on
souhaite qu’il ait. Une fois qu’un modéle M d’un programme a été donné, ainsi qu’un modéle
P des comportements souhaités (on parle de propriétés), on cherche a répondre a la question
suivante :

ME=P?

c’est & dire que 'on cherche & prouver que le modeéle du systéme satisfait bien le modéle des
propriétés.

Ces modéles sont décrits en utilisant des langages formels de spécification tels que les sys-
témes d’actions pour les systémes, et les logiques temporelles pour les propriétés. Ces modéles
permettent de lever toute les ambiguités de 'expression informelle (en langage naturel) des
besoins telle qu’on la trouve dans le cahier des charges. La vérification formelle montre que
tous les comportements du systéme satisfont les propriétés.

Il faut bien avoir conscience que méme en faisant cela, on n’aura pas garantit que le
programme est totalement exempt de défauts. En effet, on aura « seulement » prouvé que
des modéles sont compatibles. Cependant, cela constitue déja une avancée considérable vers
I’objectif « zéro défaut ». L’application d’une méthodologie rigoureuse de spécification est
nécessaire et complémentaire a l'utilisation des techniques formelles de vérification, afin de
s’assurer que les modéles constituent une bonne interprétation des exigences informelles ex-
primées dans le cahier des charges.

Deux techniques principales permettent de prouver formellement qu’un modéle du systéme
satisfait bien un modéle des propriétés, il s’agit de la preuve et du model-checking.

2.1 Vérification formelle par preuve

Les techniques de preuve sont basées sur des démonstrations mathématiques de la com-
patibilité des modeles. Un démonstrateur de théorémes est un outil qui permet, & partir d’'un
certain nombre d’axiomes et de régles d’inférence, d’aboutir & des conclusions du type M |= P.

Les techniques de preuve ont l’avantage de ne pas reposer sur une construction expli-
cite d'un modeéle de comportement du type états/transitions, trés gourmand en mémoire,
puisqu’elles sont capables d’inférer des conclusions directement & partir d’'une description
d’événements ou d’opérations permettant de faire évoluer le systéme. En général, le nombre
d’opérations autorisées sur un systéme est petit en comparaison de la représentation explicite
des états auxquels ’application de ces opérations permet d’aboutir.

L’utilisation des techniques de preuve est cependant rendue difficile par le fait que, méme
en utilisant des outils informatiques de démonstration tels que les démonstrateurs de théo-
rémes, leur automatisation compléte est rarement possible. En effet, I'utilisateur est souvent
obligé de guider la preuve en interagissant avec le démonstrateur de théorémes. De plus, la
préparation de la preuve exige souvent de la part de I'utilisateur la spécification d’éléments
permettant de mener cette preuve, mais qui sortent du cadre direct de ’expression des besoins
décrite dans le cahier des charges.
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2.2 Vérification formelle par model-checking

Le model-checking est une autre technique de vérification formelle qui repose sur une idée
simple : si on énumere toutes les situations possibles auxquelles peut mener le programme, on
saura s’assurer qu’aucune de ces situations n’est en contradiction avec les comportements que
I’on désirait. Le model-checking ne requiert aucune interaction avec ’utilisateur, qui soumet &
la fois les modéles du systéme et des propriétés & un model-checker, et qui attend que celui-ci
ait terminé ’examen de toutes les situations possibles. Pour cette raison, le model-checking
est souvent présenté comme une technique « presse bouton » : une fois les modéles soumis,
on presse sur un bouton de type « Vérifier » et on attend le résultat. Cet aspect ne doit pas
cacher que la construction des modéles reste une tache difficile et incontournable.

Les modeles de systéme utilisés par les model-checkers sont généralement des modéles de
type états/transitions, tandis que les modéles des propriétés sont généralement des formules
de logique temporelle.

S’il est simple & utiliser (une fois les modéles construits), le model-checking a le désavan-
tage de n’adresser que les problémes ol le nombre d’états est fini. Il est en effet impossible
de faire une énumération exhaustive d’un nombre d’états infinis. Et surtout, la représenta-
tion de toutes les situations possibles conduit rapidement & un dépassement des capacités de
I’ordinateur & stocker toutes ces informations en mémoire. C’est notamment le cas quand on
tente d’appliquer le model-checking & des systémes industriels non triviaux. Ce phénoméne
est connu sous le nom d’explosion combinatoire, et la recherche de solutions & ce probléme est
un domaine important de 'informatique.

3 Contexte du travail

Notre approche consiste & rédiger des spécifications sous la forme de systémes d’événements
B, en spécifiant les comportements dynamiques en PLTL. Nous utilisons la technique du
model-checking pour vérifier ces propriétés.

3.1 Spécification du systéme : systémes d’événements B

La méthode B est une méthode de spécification et de vérification définie par Jean-Raymond
ABRIAL, qui avait déja participé dans les années 80 au développement de la notation Z [Spi88].
Le B-book [Abr96a] est 'ouvrage de référence de la méthode.

Cette méthode met en ceuvre des notions de la théorie des ensembles, et elle utilise un for-
malisme mathématique de haut niveau. Elle est non seulement une méthode de spécification
puisqu’elle propose une démarche de développement basée sur la notion de raffinement (un
modéle initial abstrait est progressivement enrichi jusqu’a obtenir une spécification directe-
ment implantable), mais elle est aussi une méthode de vérification car elle permet, a 'origine,
de spécifier des propriétés invariantes devant étre respectées & tout moment par le systéme.
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Des développements de la méthode B [AM98] permettent de spécifier des comportements dy-
namiques sous la forme de contraintes dynamiques. L.’une des grandes forces de la méthode
est d’associer étroitement les activités d’écriture de spécifications et de preuve de celles-ci.

La notion de systémes d’événements B que nous adoptons pour la spécification de systémes
réactifs est décrite dans [Abr96b].

La technique de vérification adoptée par la méthode B est une technique de preuve.

3.2 Spécification des propriétés : PLTL

Nous souhaitons utiliser la méthode B pour spécifier les systémes, mais nous préférons
vérifier les propriétés de ce systéme par une technique de model-checking plutét que par les
techniques de preuve de B.

Pour cela, nous avons choisi de ne pas spécifier les comportements dynamiques désirés
dans le formalisme proposé par B (les contraintes dynamiques), et nous spécifions ces com-
portements sous la forme de formules de la logique temporelle linéaire propositionnelle (PLTL)
[Pnu81], dont le pouvoir d’expression est plus riche que celui des contraintes dynamiques B.

Les contraintes dynamiques, comme les formules de logique temporelle, permettent de
spécifier des comportements liés a 1’évolution dans le temps d’un systéme, comme par exemple
« quand on se retrouve dans la situation A, on devra obligatoirement dans le futur se retrouver
dans la situation B ».

La PLTL ne permet pas, contrairement & des logiques temporelles telles que CTL ou CTL*
[CE81, EH82|, de s’intéresser a l’aspect arborescent des comportements d’un systéme, mais
elle est compatible avec le raffinement B dans le sens oll une propriété établie & un niveau
donné du raffinement reste vraie dans les raffinements suivants.

4 Problématique

Le travail présenté dans ce document a pour objectif de contribuer & repousser les li-
mites des méthodes de vérification en facilitant leur utilisation et en augmentant la taille des
systémes traitables.

4.1 Vérification par preuve difficile et non automatique

En B, la vérification des contraintes dynamiques d’un systéme est effectuée par une tech-
nique de preuve, ce qui requiert que 'utilisateur, en plus d’étre un expert en spécification,
soit également un expert dans l'utilisation de cette technique. En effet, la vérification des
contraintes dynamiques est confiée & un outil informatique de démonstration de théorémes,
mais dés que cet outil n’arrive plus a progresser seul vers la solution, il fait appel & I'utilisateur
pour continuer & avancer. En pratique, la vérification par preuve de contraintes dynamiques
est rarement obtenue de maniére automatique.
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De plus, le démonstrateur de théorémes est confronté d’une part & la vérification de la
correction partielle d’une propriété, et d’autre part & une vérification de terminaison pour
certains schémas de contrainte dynamique. Pour effectuer cette vérification de terminaison,
I'utilisateur doit exhiber, en plus de la propriété elle méme, un invariant de boucle ainsi qu’une
fonction décroissante appelée variant. Ces deux éléments ne sont pas directement liés aux
propriétés dynamiques décrites dans le cahier des charges. Ils doivent plutot étre considérés
comme des « eurékas » nécessaires a la preuve.

4.2 Utilisation du model-checking limitée par ’explosion combinatoire

Ces raisons (preuve non automatique et surtout nécessité de spécifier un variant et un
invariant) motivent notre choix de la technique du model-checking plutot que celle de la
preuve pour vérifier les comportements dynamiques d’un systéme, dans le but de faciliter la
tache du spécifieur.

Les premiers algorithmes de model-checking [QS82, LP85, CES86, VW86] de propriétés
de logique temporelle sont apparus dans les années 80. Depuis, en raison de sa facilité d’uti-
lisation, cette technique est devenue trés populaire tant au niveau des milieux académiques
que des milieux industriels.

Le model-checking a pour avantage de fournir en général un contre exemple & 1'utilisateur
lorsqu’il détecte la violation d’une propriété par le systéme. Ceci facilite grandement la com-
préhension et la correction des erreurs. Cependant, comme nous avons noté que 1'utilisation
de cette technique était limitée par le phénomeéne d’explosion combinatoire, il est nécessaire
de trouver des solutions permettant de contourner ce probléme afin de pouvoir ’appliquer en
pratique.

Plusieurs réponses ont déja été apportées a ce probléme qui s’attaquent soit au probléme
de l'optimisation en mémoire du codage de la représentation du systéme, soit a l’optimisa-
tion du modéle lui-méme. Parmi les premiéres, citons les techniques de compression mémoire
[Hol97b], et les techniques de représentation symbolique des ensembles d’états par des BDD
[BCMD90|. Parmi les secondes, citons les techniques de vérification partielle fondées sur des
heuristiques [Hol91], les techniques d’ordre partiel [WG93, Pel94, God96] qui suppriment les
entrelacements inutiles lors de la modélisation de 1’évolution paralléle de processus concur-
rents, et les techniques d’abstraction du vecteur d’état [CWB94].

5 Contributions

Notre approche propose également un réponse au probléme de ’explosion combinatoire,
fondée sur la démarche de spécification par raffinement de la méthode B.

Puisque le modéle du systéme est trop gros pour pouvoir tenir d’'un seul bloc dans la
mémoire d'un ordinateur, nous proposons de ne jamais construire ce modeéle en entier, mais
d’en construire successivement plusieurs parties, appelées modules, suffisamment petites pour
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pouvoir étre stockées en mémoire le temps de leur vérification. Chacun de ses modules sera
vérifié par model-checking de maniére indépendante des autres, et lorsqu’une propriété aura
été prouvée vraie sur chacun des modules, nous en conclurons qu’elle est également vraie sur
I'intégralité du modéle. Nous appelons cette méthode la vérification modulaire. Pour ne pas que
certaines transitions d’un modéle états/transitions soient « oubliées » lors de la vérification,
nous proposons que l’ensemble des modules constitue une partition ou un recouvrement du
modéle initial.

La technique de vérification modulaire s’adresse & une classe de propriétés de la PLTL, que
nous appelons les propriétés vérifiables modulairement. Une propriété est vérifiable modulai-
rement quand le fait qu’elle est vraie sur tous les modules nous autorise & conclure qu’elle est
vraie sur 'intégralité du modéle. Nous définissons une classe de propriétés PLTL vérifiables
modulairement.

Nous établissons également une procédure de décision qui permet de prouver qu’une pro-
priété appartient & la classe des propriétés vérifiables modulairement. Cette procédure repose
sur ’analyse de ’automate de Biichi qu’il est possible d’associer a toute propriété de la PLTL.

Une fois que 1’on a remarqué qu’une propriété est vérifiable modulairement, il faut encore
produire un découpage du modéle global en modules qui soient tels qu’ils satisfont tous la
propriété a vérifier. Nous définissons une méthode de découpage modulaire qui est basée sur
le processus de raffinement B.

Nous proposons également d’augmenter 'efficacité de la méthode en définissant une mé-
thode de vérification modulaire combinant les techniques de preuve et de model-checking.
Nous appelons cette technique méthode d’élimination des modules car elle permet de vérifier
certains modules par preuve sans avoir a leur appliquer le model-checking.

Publications

Ce travail a donné lieu & quatre publications :

— dans [JMM99], nous présentons le découpage modulaire que 'on peut obtenir grace au

raffinement B,

dans [MBJMO00], nous présentons la méthode d’élimination des modules,

dans [MMJ00], nous présentons la démonstration de la condition suffisante de vérifiabi-

lité modulaire,

— [JMMO1] est un article de fond présentant ’ensemble de la méthode, & I’exception de
I’élimination des modules.

6 Plan du document

Contexte scientifique

Le chapitre 1 est consacré a la description des principaux concepts de la méthode B et de
ses extensions, c’est & dire les contraintes dynamiques et les systémes d’événements.
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Au chapitre 2, nous présentons deux exemples nous servant & illustrer I’ensemble des
notions présentées dans le document. Le premier exemple est celui d’un robot industriel de
transport de piéces, tandis que le second est un protocole de communication, le BRP. Ces deux
exemples sont spécifiés en B et sont accompagnés de la description de propriétés dynamiques.

Au chapitre 3, nous présentons les formalismes que nous utilisons pour spécifier les modéles
en vue de leur vérification par model-checking. Pour le systéme, le modéle utilisé est celui des
systémes de transitions, que nous voyons comme la sémantique des systémes d’événements
décrits au chapitre 1. Pour les propriétés, le modéle utilisé est celui de la logique temporelle,
et de la PLTL en particulier.

Le chapitre 4 présente la technique du model-checking PLTL, aprés avoir introduit quelques
notions de la théorie des langages, ainsi que les automates de Biichi. Nous décrivons égale-
ment dans ce chapitre quelques approches permettant de répondre au probléme de ’explosion
combinatoire.

Contributions

Au chapitre 5, nous présentons la technique de vérification modulaire, puis nous défi-
nissons une classe de propriétés de la PLTL, dont nous démontrons qu’elles sont vérifiables
modulairement.

Le chapitre 6 est consacré au probléme de la recherche du découpage permettant de mettre
en ceuvre la vérification modulaire, et nous présentons la technique consistant & guider la
construction des modules par le raffinement.

Nous observons les résultats fournis par la méthode de vérification modulaire sur les
exemples au chapitre 7. Ces résultats permettent de révéler certaines limites de la technique,
et nous proposons dans ce chapitre un autre découpage modulaire que celui du chapitre 6, qui
permet de repousser ces limites.

Enfin, dans la conclusion de ce document, aprés avoir dressé un bilan de la méthode de
vérification modulaire, nous positionnons notre approche par rapport a d’autre travaux de
vérification par découpage. Nous présentons également en conclusion un ensemble de perspec-
tives dégagées par ce travail.
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Chapitre 1

La méthode B et les systémes
d’événements B

1.1 Présentation

1.1.1 Démarche de spécification B

La méthode B est une méthode de spécification qui a été proposée et définie par Jean-
Raymond ABRIAL, et qui est décrite dans le livre The B Book [Abr96a]. Elle utilise une
notation fondée sur les concepts mathématiques de la théorie des ensembles. Elle propose
une démarche de spécification qui recouvre toutes les étapes de développement d’un logiciel,
depuis la spécification abstraite jusqu’a 'implantation. Le passage de l'une & 'autre se fait
progressivement, par le biais des raffinements successifs du modele initial.

Le cahier des charges constitue l’expression initiale des besoins, et il est généralement
rédigé en langue naturelle. Il peut parfois étre complété en faisant appel & des modéles de
description tels que les graphes, les automates, ou encore des méthodes dites « semi-formelles »
telles que UML [RJBYS].

La premiére étape de la spécification consiste & construire un modéle abstrait décrivant
les principales variables d’état du systéme, les propriétés que celles-ci devront satisfaire en
permanence (ces propriétés constituent l'invariant du systéme), ainsi que les opérations per-
mettant de modifier ces variables. Cette premiére spécification se situe en principe & un haut
niveau d’abstraction, en fournissant une vision globale et peu détaillée du systéme & concevoir.

Les étapes suivantes ont alors pour but de raffiner cette premiére spécification en intro-
duisant pas & pas des précisions sur les détails de fonctionnement du systéme, ce qui permet
d’aboutir au final & une spécification directement implantable (voir la figure 1.1).

A chaque étape du raffinement, la cohérence de la spécification raffinée par rapport a la
spécification du niveau précédent est garantie par des preuves mathématiques. La vérification
du maintien de l'invariant est également effectuée par preuve. En pratique, deux logiciels
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Fi1G. 1.1 — Démarche de spécification B

(Atelier B! et B Tool Kit2) proposent des outils visant & établir ces preuves de maniére
automatique. Toutefois, en pratique, le spécifieur est souvent amené 4 interagir avec ces outils
afin de tenter d’établir les preuves non résolues automatiquement.

1.1.2 B événementiel

La méthode B, telle qu’elle est présentée dans [Abr96a], repose sur les concepts de machine
abstraite et d’opérations. Une machine abstraite peut étre vue comme un systéme ouvert sur
son environnement dont 1’état interne est susceptible d’évoluer par ’application des opéra-
tions. En 1996, Jean-Raymond ABRIAL a proposé dans [Abr96b| une extension de B appelée
B événementiel, permettant la spécification de systémes réactifs.

Dans ce développement, les concepts de machine abstraite et d’opérations sont respective-
ment remplacés par ceux de systéme abstrait et d’événements. Ces systémes abstraits peuvent
maintenant étre vus comme des systémes fermés, qui modélisent le systéme d’intérét et son
environnement, et dont 1’état interne peut évoluer par ’application des événements. Ceux-ci
sont décrits en termes d’actions gardées, et ils sont susceptibles d’étre déclenchés quand leur
garde devient vraie. L'un des événements déclenchables peut alors étre appliqué, et 1’état du
systéme change en fonction de l'action appliquée.

Comme précédemment, ces systémes abstraits peuvent étre raffinés. De plus, Jean-

!développé en France par la société ClearSY (anciennement STERIA)
2développé au Royaume-Uni par la société B-Core



1.1. PRESENTATION 29

Raymond ABRIAL et Louis MUSSAT ont proposé dans [AM98]| d’introduire dans les spéci-
fications la description de contraintes dynamiques permettant d’exprimer des propriétés qui
ne peuvent étre décrites en termes d’invariant. A chaque étape du raffinement, de nouvelles
contraintes dynamiques peuvent étre introduites, qui sont observables grace & I'introduction
des nouveaux événements.

La vérification de ces contraintes dynamiques est elle aussi assurée par une technique de
preuve.

Ces deux extensions de B (événements et contraintes dynamiques), constituent le cadre
dans lequel s’inscrit notre travail.

1.1.3 Structure d’une spécification B

I1 faut tout d’abord noter que, contrairement au langage B présenté dans [Abr96a], le
B événementiel n’a pas fait I’objet d’une implantation particuliére?. Nous reprenons donc
ici la structure d’une machine abstraite B classique, dans laquelle nous remplacons le mot
MACHINE par ABSTRACT SYSTEM. Nous remplagons aussi les définitions d’opérations par celles
d’événements gardés.

Un systéme d’événements B est composé de deux parties :

1. une spécification descriptive contenant les éléments qui permettent de décrire 1’état
interne du systéme et ses propriétés,

2. une spécification opérationnelle indiquant comment ’état interne du systéme est sus-
ceptible d’évoluer.

Dans la spécification descriptive, une section intitulée VARIABLES regroupe la liste des va-
riables d’état du systéme. L’invariant du systéme est donné dans la section INVARIANT. Il per-
met de typer les variables et d’exprimer des propriétés de siireté que le systéme devra respecter
a tout moment. Cet invariant a pour effet de limiter le nombre d’états valides du systéme.
On trouve aussi dans cette spécification descriptive d’éventuelles définitions de constantes
(section CONSTANTS), d’ensembles (section SETS), de contraintes (section CONSTRAINTS), ...

C’est également dans la spécification descriptive que peuvent étre décrites les contraintes
dynamiques, dans la section DYNAMIC CONSTRAINTS.

La spécification opérationnelle regroupe quant & elle toutes les définitions des événements
du systéme dans une section EVENTS, ainsi que la définition de l'initialisation dans la section
INITTALIZATION.

La structure générale d’une spécification B avec ses principales sections est résumée dans
la figure 1.2.

3ClearSY a annoncé récemment (c’est & dire en 2001), que la prochaine version d’Atelier B permettrait
de spécifier des systémes d’événements B.
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SECTION DEFINITION
ABSTRACT SYSTEM Ident#icateur ou
Identificateur(liste d’identificateurs )
CONSTRAINTS Prédicat
Spécification descriptive SETS E.nsemb.les -

CONSTANTS Liste d’identificateurs
PROPERTIES Prédicat
VARIABLES Liste d’identificateurs
INVARIANT Prédicat

Spécification opérationnelle INITIALIZATION | Substitution généralisée
EVENTS Substitution généralisée

FiG. 1.2 — Structure d’un systéme d’événements B

1.2 Systémes d’événements B

1.2.1 Définitions

Nous formalisons dans cette section les notions d’événements, de systémes d’événements
et de contraintes dynamiques.

Dans la définition 1, nous définissons les événements en termes de substitutions générali-
sées, et nous définissons la garde associée & chaque type d’événement.
Définition 1 (Langage des événements).

Soit x une variable, expr une erpression et p un prédicat. Un événement est une action
gardée définie par la grammaire suivante des substitutions :

Sub = xz:=epr | Sub| Sub
| select p then Sub end
| any x where p then Sub end
| choice Sub or Sub end

La garde d’une substitution généralisée définissant un événement est définie ainsi :

— g(z := expr) = TRUE

~ g(Suby || Subs) = g(Subi) A g(Subs)

— g(select p then Sub end) = p A g(Sub)

- g(any x where p then Sub end) = 3z - p A g(Sub)

— g(choice Suby or Suby end) = g(Suby) V g(Subz)

La définition 2 décrit formellement un systéme d’événements B & travers un ensemble de
variables, un invariant, des propriétés dynamiques, une initialisation et des événements.
Définition 2 (Systéme d’événements B).

Un systéme d’événements B est un 6-uplet S = (X, I, F, Init, A, E4) composé de :
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— un ensemble X de variables,

— un prédicat 1 appelée invariant typant chaque variable dans un domaine particulier,

— un ensemble F' de formules décrivant des propriétés dynamiques,

— une initialisation Init des variables par des valeurs initiales,

— un ensemble A de noms d’événements,

— un ensemble E4 de définitions de chaque événement e; € A; chacun est défini par
e; = sub; ou sub; € Sub est une substitution généralisée B.

Soit z; € X. On note Domaine(x;) le domaine dans lequel la variable z; prend ses valeurs.
Si Domaine(x;) est fini pour tout z; € X, alors on parle de systéme a états finis.

La cohérence d’un systéme d’événements B est garantie par la vérification d’un ensemble
d’obligations de preuve (voir la section 1.2.2).

Définition 3 (Contraintes dynamiques).
Soit S = (X, I, F, Init, A, E4) un systéme d’événements. Soit X', un ensemble de variables
obtenu en « primant » chaque variable de X. Soient p, q et J des prédicats définis sur des

variables de X, soit e; € A et soit Va une formule arithmétique entiére. Les formules de F
décrivant les propriétés dynamiques sont :

— soit un invariant dynamique défini par une formule de la forme
Dynamics P(X, X')

ot P(X, X") est un prédicat portant sur des variables de X et de X',
— soit une modalité définie par une formule de la forme

Select p Leadsto ¢ While e1,...,e, Invariant J Variant Va End
ou de la forme

Select p Until ¢ While e;,...,e, Invariant J Variant Va End.

La définition 3 permet d’exprimer des contraintes dynamiques sur les événements, soit
sous forme d’invariants dynamiques, soit sous forme de modalités.

Un invariant dynamique est un prédicat avant-aprés P(X, X') permettant de décrire com-
ment les variables sont autorisées a évoluer quand elles sont modifiées par I'application d’un
événement. X désigne ’état des variables avant 1’application de I’événement, tandis que X'
désigne ’état des variables aprés 'application de 1’événement.

Les deux schémas de modalité permettent d’exprimer des propriétés dynamiques de viva-
cité sur les séquences d’application des événements. La modalité p Leadsto q permet d’expri-
mer qu’il est toujours le cas que quand p est vérifié, alors ¢ le sera inévitablement. La modalité
p Until g permet d’exprimer que a la fois, la modalité p Leadsto g est vérifiée, et p reste
vérifié tant que ¢ ne l'est pas.

Les sections While, Invariant et Variant qui apparaissent dans ’expression des modalités
servent & établir la preuve que le systéme respecte bien ces contraintes dynamiques, comme
expliqué dans la section suivante.
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1.2.2 Vérification de la cohérence du systéme

Vérifier la cohérence d’un systéme d’événements consiste a vérifier que ’espace d’états du
systéme satisfait I’invariant. De plus, si des contraintes dynamiques ont été spécifiées, il faut
également vérifier que celles-ci sont satisfaites.

Ainsi, étant donné un systéme d’événements S = (X, I, F, Init, A, E4), le spécifieur est
amené 3 vérifier les obligations de preuve présentées ci-dessous.

Vérification de l’invariant

Afin de prouver que l'espace d’états du systéme satisfait I'invariant, il appartient au spé-
cifieur de vérifier les obligations de preuve suivantes :

— [Init]I ; cette obligation prouve que les états initiaux du systéme satisfont 'invariant,
— I = [sub;]I pour tout événement e; € A défini par e; = sub;; celle-ci assure que tout
événement déclenchable maintient le systéme dans un état satisfaisant ’invariant.

Vérification d’un invariant dynamique

On donne Pobligation de preuve a vérifier pour assurer qu’un invariant dynamique P (X, X')
est satisfait par le systéme. Dans cette expression, prdy (e;) désigne le prédicat avant-aprés
(before-after en anglais) associé a I’événement e;, tel que défini dans le B book [Abr96a] :

I Aprdy(e;) = P(X,X') pour tout événement e; € A.

Vérification des contraintes dynamiques

Afin de vérifier les modalités exprimant des contraintes dynamiques, 'utilisateur doit ex-
hiber, en plus de la propriété, un invariant de boucle et une fonction décroissante appelée
variant. Le variant décrit la raison pour laquelle les événements du systéme conduisent inévi-
tablement & un état qui satisfait un prédicat donné (le prédicat noté ¢, dans la définition 3).
L’invariant de boucle est une propriété complétant l'invariant du systéme qui est nécessaire
4 la démonstration de la terminaison des portions de chemins conduisant & un état ol ¢ est
vérifié.

L’utilisateur a également la possibilité de définir une liste d’événements intitulée While,
facultative. Cette liste sert & restreindre le nombre d’événements intervenant dans la preuve
d’une contrainte dynamique, ce qui facilite sa vérification en réduisant le nombre d’obligations
de preuve. Ainsi, la signification intuitive d’une modalité p Leadsto ¢ incluant une liste
While eq,...,e,, est qu'un état ol p est vérifié n’est obligé de mener & un état ol g est vérifié
que si les événements eq, ..., e, sont appliqués. Dans le cas ol 'on veut vérifier qu'un état
ol p est vérifié méne & un état ou q est vérifié quels que soient les événements appliqués, on
peut omettre la liste While, ce qui revient a inclure tous les événements du systéme dans cette
liste.
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On considére que chaque événement e; est défini par e; = sub; et que g; = g(sub;). Soit
z, un n-uplet des variables d’états modifiées par les événements de la liste While. Les cinq
obligations de preuve & vérifier pour satisfaire une modalité sont données ci-dessous.

o.

1. IAp=>J

2. INp=>Vz-(INJ = Va€N)

3.

4. INp=>Vz-(INJAN—q = [va := Va][sub;](Va < va) pour chaque événement de la liste

INp=Vz-(INJA-qg= [sub;]J) pour chaque événement de la liste While

While
INp=VNz-(INJA—-q=g1VgoV...Vgpn)

Dans [AM98], les auteurs présentent la séquence des événements appliqués & partir de
I’état ol p est vérifié jusqu’a I’état ol g est vérifié comme une boucle, dont la garde est = gq.

Ces obligations signifient respectivement que :

1. linvariant J est satisfait au début de la boucle,
2. le variant Va est un entier naturel,

3.
4

. chaque événement de la liste While qui est applicable quand p ou — ¢ est satisfait fait

chaque événement maintient I'invariant J dans la boucle,

décroitre le variant,

tant que g n’est pas satisfait, il y a au moins un événement déclenchable parmi ceux de
la liste While.

1.3 Le raffinement de systémes d’événements

Nous avons dit que la méthode B proposait de construire progressivement les spécifications
dans une démarche de raffinement. Raffiner une spécification consiste & remplacer progressi-
vement les éléments de haut niveau d’abstraction par des constructions propres aux langages
de programmation afin d’aboutir & une spécification implantable. Plus précisément, raffiner
une spécification consiste a :

— remplacer peu a peu les structures de données abstraites (ensembles, relations, fonctions,

...) par des données concrétes (variables scalaires, tableaux),

— lever progressivement le niveau d’indéterminisme des substitutions,
— remplacer les substitutions abstraites (parallélisme, choix) par des substitutions con-

crétes (séquences, conditions, boucles).

Ainsi, le raffinement porte a la fois sur les données et sur les algorithmes.

Le raffinement de systémes d’événements permet également d’introduire la notion de raf-
finement temporel. L’idée est que par unité de temps, il ne peut se produire qu'un seul
événement, de telle sorte que l'action associée & chaque événement est atomique. Le niveau
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de détail d’observation du systéme est donc fonction de la granularité du temps choisie par
le spécifieur. Plus le systéme est abstrait, plus les unités de temps sont grandes. Raffiner le
systéme d’événements consiste alors & « raccourcir » les unités de temps, de telle sorte que
des événements auparavant cachés deviennent maintenant observables.

® >T Niveau abstrait

el e2 e3 e
e—»e—re—re——>e Niveau raffiné

t'0 t'l t'2 t'3 t'4

FiG. 1.3 — Le systéme est observé plus souvent

La figure 1.3 représente un événement e atomique au niveau abstrait, qui se décompose en
une succession d’événements e, e9, €3, e au niveau raffiné. Dans cette figure, il n’y a qu'une
seule unité de temps (de to & ¢1) au niveau abstrait : tout ce qui survient entre ces deux
instants est masqué. Au niveau raffiné, avec une granularité du temps plus fine, on peut
observer les événements e; (entre ¢, et t}), ex (entre t| et t}), et es (entre t) et t5), qu’on
appelle les nouveaur événements. Cette succession de nouveaux événements se termine par un
événement e (entre ¢4 et ¢j) qui porte le méme nom que l’événement du niveau abstrait, et
qu’on appelle ancien événement.

Ainsi, on introduit des nouveaux événements & chaque étape du raffinement. Ils raffinent
la substitution qui ne fait rien, c’est & dire la substitution skip.

A partir d’une spécification abstraite, plusieurs raffinements sont possibles. On note §; C
S le fait qu'un systéme d’événements S; est raffiné par un systéme d’événements So. Le
systéme S est appelé le systéme abstrait par rapport & Sy qui est appelé le systéme raffiné.
Afin de prouver qu’un systéme d’événements Sy est raffiné par un systéme d’événements S,
on doit vérifier ’ensemble des obligations de preuve que présente la définition 4.

Le systéme raffiné contient les mémes éléments que le systéme abstrait, mais on doit
ajouter & Sy la définition dun variant Vao, qui est une fonction entiére décroissante. Ce
variant sert & établir la preuve que les nouveaux événements spécifiés dans Se n’introduisent
pas de nouveaux cycles, en s’assurant qu’ils font tous décroitre le variant. Les variables de
Sy sont collées a celles de S; (éventuellement par un simple renommage), et de nouvelles
variables peuvent étre définies dans Sy. Les relations entre les variables de Sy et celles de Sy
sont données par l'invariant du systéme raffiné, appelé invariant de collage. Celui-ci donne
aussi le typage des nouvelles variables. Enfin, le systéme raffiné définit & nouveau les anciens
événements en les raffinant, et il introduit les nouveaux événements.

Définition 4 (Raffinement de systémes d’événements).

Soit S = (X1, I, F1, Init1, A1, Ea,) et So = (Xg, Io, Fo, Inite, As, E4,), deuz systémes
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d’événements. Soit Vao, une fonction entiére décroissante appelée variant ajoutée & la défini-
tion de Sy. Soite € Ay ete € Ay tel que e = suby € Ey, et e = suby € Ey,. Soit A3 = As\ Ay,
soit e3 € As tel que e3 = subs € E4,, et soit e3;, € As tel que e3, = subs, € E4,. Soit enfin
g1 = g(sub1), g2 = g(subz) et g3; = g(subs;).

On a 81 C 8, si et seulement si les obligations de preuve énoncées ci-dessous sont vérifiées :

Xi1NXy = @,
A1 C AQ,
[Initz]—'[Initl]—'IQ,
Ve ((e € Ay Ne € Ag) = I A Iy = [subg]— [subi]— 1),
Ves - (63 CAs=> LN = [Subg](IQ A Il)),
n
Ve-((ecAihec Ay) = (IhhiNla = g1 =92 V 93)),
1=1
Ves - (e3 € A3 = I1 A Iy = [va := Vay][subs](Vas < va)).

NS O oo =~

La signification des obligations de preuve présentées dans la définition 4 est la suivante :

les ensembles de variables des systémes abstraits et raffinés sont disjoints,
tous les événements abstraits sont raffinés,

I’action initiale raffinée n’est pas contradictoire avec ’action initiale abstraite,

Ll S

les actions de tous les événements qui raffinent des événements abstraits ne sont pas
contradictoires avec les actions abstraites; notons que cette condition permet de dimi-
nuer le non-déterminisme interne aux anciens événements,

5. tous les nouveaux événements satisfont 'invariant Iy A I,
6. les nouveaux événements n’introduisent pas de nouveaux blocages (deadlocks en anglais),

7. les nouveaux événements n’introduisent pas de nouveaux cycles (livelocks en anglais).

1.4 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre la méthode B, qui est une méthode de spécification
proposant de passer étape par étape d'une description abstraite d’un systéme & une description
proche de 'implantation. Chaque étape, appelée raffinement, décrit de nouveaux détails de
fonctionnement du systéme.

Les systémes d’événements B permettent de spécifier de cette maniére des systémes ré-
actifs. Ces systémes d’événements peuvent étre enrichis de la description de contraintes dy-
namiques permettant de spécifier les comportements dynamiques que 1’on souhaite que le
systéme respecte.

A chaque étape du raffinement, la cohérence du systéme ainsi que le respect des contraintes
dynamiques sont établis par une technique de preuve.

Le chapitre suivant illustre ces concepts en proposant deux exemples de systémes spécifiés
en B par une démarche de raffinement, et accompagnés de contraintes dynamiques.
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Chapitre 2

Deux exemples

Nous présentons dans ce chapitre deux exemples de systémes spécifiés en B événementiel,
afin d’illustrer les concepts présentés au chapitre précédent. Le premier de ces systémes est
un robot industriel de transport de piéces, le second est un protocole de communication (le
BRP).

Pour chacun de ces deux exemples, la présentation est structurée en trois parties :

1. présentation informelle,
2. spécification abstraite et raffinement(s) de celle-ci,

3. spécification de contraintes dynamiques devant étre respectées par le systéme.
Un exemple de vérification par preuve d’une contrainte dynamique est développé dans le
cas du robot.

Ces deux exemples nous serviront tout au long de ce document a illustrer les différents
concepts qui y sont présentés.

2.1 Un robot industriel

Nous souhaitons spécifier le comportement d’un robot industriel destiné & transporter des
piéces. Ce systéme a été présenté et spécifié en B par Jean-Raymond ABRIAL dans [Abr97].
La version que nous présentons ici est une adaptation.

2.1.1 Présentation

Principalement, ce systéme est composé de trois dispositifs : un dispositif d’arrivée des
piéces, un dispositif d’évacuation des piéces, et un dispositif de transport des piéces. Les
piéces sont transportées du dispositif d’arrivée vers le dispositif d’évacuation au moyen du
dispositif de transport.

37
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Les dispositifs d’arrivée et d’évacuation sont vus comme des plateaux sur lesquels des
piéces sont susceptibles d’arriver (pour le dispositif d’arrivée) et d’étre emmenées (pour le
dispositif d’évacuation). Pour la modélisation de ce systéme, on ne « voit » pas ce qui ameéne
les piéces ou ce qui les évacue. Ainsi, tout se passe comme si une piéce était susceptible
d’étre amenée spontanément sur le dispositif d’arrivée, de méme qu’une piéce sur le dispositif
d’évacuation est susceptible d’étre évacuée spontanément. Le dispositif de transport est vu
comme une pince qui saisit les piéces sur le dispositif d’arrivée et va les déposer sur le dispositif
d’évacuation.

Les dispositifs d’arrivée et d’évacuation sont immobiles. Par contre, la pince est susceptible
de se déplacer dans deux directions de l’espace : de bas en haut et vice versa (pour emmener
une piéce d’un dispositif & ’autre et retourner en chercher une autre), et de gauche a droite et
vice-versa (la pince s’avance pour aller saisir une piéce ou la déposer, et recule avant d’effectuer
un mouvement vertical).

Disp. d'évacuation

piece
Disp. de transport

Disp. d'arrivée

FiG. 2.1 — Schéma de fonctionnement du robot

La figure 2.1 schématise le fonctionnement de ce systéme industriel simple. Nous avons
arbitrairement placé le dispositif d’arrivée en bas et le dispositif d’évacuation en haut.

Les contraintes suivantes sont imposées au systéme :

— chaque dispositif ne peut contenir qu’une seule piéce a un moment donné,
— la pince ne peut pas monter a vide,
— la pince ne peut pas descendre chargée,

Nous spécifions ce systéme pas & pas, en introduisant a chaque étape un nouvel élément
permettant de décrire le systéme. Chaque spécification constitue un raffinement de la précé-
dente.

2.1.2 Spécification abstraite du robot
Pour la premiére spécification de ce systéme, nous ne nous préoccupons que du compor-
tement du dispositif de transport, qui peut étre soit vide, soit occupé (par une seule piéce).

Cette premiére spécification est donnée dans la figure 2.2. Une seule variable appelée dtg
(pour dispositif de transport) suffit & décrire I’état de ce systéme.
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SYSTEM Robotg
VARIABLES dto
INVARIANT
dto € {vid,occ}
INITIALISATION
dto := vid
EVENTS
chgt
dchgt
END Robot,

select dty = vid then dto := occ end
select dty = occ then dtg :=vid end

~
~

F1G. 2.2 — Spécification abstraite du robot

L’invariant indique que dty peut prendre deux valeurs vid et occ, selon que la pince est
vide ou occupée.

L’initialisation place le systéme dans I’état ol la pince est vide. Deux événements per-
mettent de faire évoluer le systéme : chgt, qui décrit le chargement d’une piéce dans la pince,
et dchgt, qui décrit le déchargement d’une piéce.

2.1.3 Premier raffinement de la spécification du robot

Nous introduisons lors de ce premier raffinement, au travers de la variable da; (pour
dispositif d’arrivée), le dispositif d’arrivée des piéces qui peut étre soit vide soit occupé. La
spécification correspondante est donnée par la figure 2.3.

Remarque. Nous rappelons qu’un raffinement de spécification doit étre accompagné d’un va-

riant pour pouvoir faire la preuve que les nouveaux événements n’'introduisent pas de livelocks
(voir la définition 4, dans la section 1.3).

L’invariant donne le typage de da; et indique également que la variable dt; est identique
4 son abstraction. L’initialisation place les deux dispositifs dans I’état vide.

Un événement arr_p est ajouté, permettant de modéliser ’arrivée d’une piéce sur le
dispositif d’arrivée.

2.1.4 Deuxiéme raffinement de la spécification du robot

Au cours de ce deuxiéme raffinement, présenté dans la figure 2.4, nous introduisons le
dispositif d’évacuation, qui peut étre vide ou occupé.

Le dispositif d’évacuation est modélisé par la variable dey (pour dispositif d’évacuation),
dont le typage est donné dans 'invariant. Celui-ci stipule également que les variables dt, et das
sont identiques & leur abstraction, c’est & dire aux variables dt; et da; du premier raffinement.

L’initialisation place les trois dispositifs dans 1’état vide. Un événement evac est ajouté,
qui permet de décrire ’évacuation d’une piéce.
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SYSTEM Robot; refines Robotg
VARIABLES dti,da;
INVARIANT
dty = dto Ada; € {vid,occ}
INITIALISATION
dty,da; :=vid, vid
EVENTS
chgt = select daj; = occAdty = vid
then daj,dt; := vid,occ end
dchgt = select dt; = occ
then dt; := vid end
select da; = vid
then da; := occ end

IR

arr_p

VARIANT
fi(da;) where fi(occ) =0 and fi(vid) =1
END Roboti

F1G. 2.3 — Premier raffinement du robot

SYSTEM Robot, refines Robotj
VARIABLES dt,,das,des
INVARIANT
dty = dt; Aday = da; Adey € {vid,occ}
INITIALISATION
dtg,das,des := vid, vid, vid
EVENTS
chgt

[

select day; = occ Adty, = vid
then dtjy,daj := occ,vid end
dchgt = select dt, = occ Adey = vid
then dtjy,des := vid,occ end
arr_p = select dap; = vid
then daj; := occ end
evac = select de, = occ
then de,; := vid end
VARIANT
fy(des) where fy(occ) =1 and fa(vid) =0
END Robot,

Fi1aG. 2.4 — Deuxiéme raffinement du robot
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2.1.5 Troisiéme raffinement de la spécification du robot

Lors du troisiéme raffinement, donné par la figure 2.5, nous modélisons le mouvement
ascendant ou descendant de la pince. Pour cela, une variable appelée posdts (pour position
du dispositif de transport) est introduite. Cette variable peut prendre deux valeurs haut et
bas selon que le dispositif de transport est en haut (prés du dispositif d’évacuation), ou en
bas (prés du dispositif d’arrivée).

SYSTEM Robot; refines Robot,
VARIABLES dtj;,das,des, posdts

INVARIANT

dtz = dty A dag = das A deg = dey A posdts € {haut, bas}
INITTALISATION

dts, das,des, posdts := vid, vid, vid, bas
EVENTS

chgt = select dt; = vid A dag = occ A posdtz = bas

then dtj;,das := occ,vid end
dchgt = select dtz = occ Adez =vid A posdts = haut

then dtj;,des := vid,occ end
arr_p = select daz = vid

then dajz := occ end
evac = select des = occ

then desz :=vid end
mont = select dtz = occA posdts = bas
then posdts; := haut end
select dtz = vid A posdtz = haut
then posdtj; := bas end

1N

desc

VARIANT
f3(dts, posdt;) where
f3(occ,haut) = 0 and fz(occ,bas) =1 and
f3(vid,haut) = 1 and f3(vid,bas) =0
END Robotjs

Fi1G. 2.5 — Troisiéme raffinement du robot

L’invariant donne le typage de cette nouvelle variable et indique que dts, das et desg sont
identiques & leur abstraction.

L’initialisation place le systéme dans un état ol les trois dispositifs sont vides, et ou la
pince est en bas.

Deux nouveaux événements sont introduits : mont permettant de modéliser la montée de
la pince vers le dispositif d’évacuation, et desc permettant de modéliser la descente de la pince
vers le dispositif d’arrivée.
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2.1.6 Expression des propriétés dynamiques du robot

Dans cette section, nous exprimons des propriétés dynamiques que ’on souhaite que le
systéme respecte, sous forme de contraintes dynamiques. A chaque niveau du raffinement, de
nouvelles propriétés sont introduites qui correspondent & des comportements qui sont devenus
observables grace a l'introduction de nouveaux événements.

Afin de s’assurer que le systéme respecte bien les contraintes spécifiées, il faut vérifier
I’ensemble des obligations de preuve générées pour chaque contrainte [AM98]. La vérification
de ces obligations est effectuée a titre d’exemple pour une contrainte dynamique dans la
section suivante.

Nous avons vu dans la section 1.2.2 que la spécification de propriétés sous forme de
contraintes dynamiques nécessitait de la part du spécifieur l'introduction d’un invariant local
et d’un variant, dans le but de pouvoir vérifier les obligations de preuve. La définition de ces
deux éléments, qui ne sont pas issus directement de l’expression informelle des besoins du
systéme (le cahier des charges), exige souvent une grande compétence de la part du spécifieur.

Nous souhaitons que ces propriétés soient vérifiées par rapport & ’occurrence de n’importe
quel événement du systéme, aussi nous ne définissons pas de liste While dans I'expression de
ces propriétés.

Propriétés dynamiques de la spécification abstraite du robot
A ce niveau de la spécification, nous exprimons les deux propriétés suivantes :

(P1) si le dispositif de transport est occupé, alors il deviendra inévitablement vide,

(P2) si le dispositif de transport est vide, alors il deviendra inévitablement occupé.

La propriété P1 s’exprime en B par la contrainte dynamique donnée dans la figure 2.6. La
propriété P2 s’exprime par la contrainte dynamique de la figure 2.7.

Select
dto = occ
Leadsto
dty = vid
Invariant
TRUE
Variant
f(dty) where f(occ) =1 and f(vid) =0
End

FiG. 2.6 — Expression B de la propriété P1
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Select
dto = vid
Leadsto
dto = occ
Invariant
TRUE
Variant
f(dty) where f(vid) =1 and f(occ) =0
End

FiG. 2.7 — Expression B de la propriété P2

Propriétés dynamiques du premier raffinement du robot

Les propriétés dynamiques que 'on définit lors du premier raffinement du robot sont les
suivantes :

(P3) le chargement ne peut se faire que dans une pince vide,
(P4) le dispositif d’arrivée reste occupé jusqu’a ce qu’inévitablement la pince soit vide,

(P5) la pince ne peut pas décharger sur le dispositif d’arrivée.

Dynamics
da; = occ Adaj = vid = dt; = vid

F1G. 2.8 — Expression B de la propriété P3

Select
da; = occ
Until
dty = vid
Invariant
TRUE
Variant
f(dt;) where f(occ) =1 and f(vid) =0
End

FiG. 2.9 — Expression B de la propriété P4

Les propriétés P3 et P5 s’expriment par des invariants dynamiques tandis que la pro-
priété P4 s’exprime sous la forme d’une modalité Until. Les figures 2.8, 2.9 et 2.10 donnent
respectivement 1’expression B de ces trois propriétés.
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Dynamics
dt; = occ Ada; = vid A dt} = vid = daj = vid

FiG. 2.10 — Expression B de la propriété P5

Remarque. Nous rappelons que dans l’expression des invariants dynamiques, une variable
sans prime indique 1’état de celle-ci awant ’application d’un événement, tandis qu'une variable
avec prime indique 1’état de celle-ci aprés ’application d’'un événement.

Propriétés dynamiques du deuxiéme raffinement du robot
Lors du deuxiéme raffinement du robot, on spécifie les propriétés dynamiques suivantes :

(P6) la pince ne peut décharger que sur un dispositif d’évacuation vide,
(P7) la pince occupée le reste jusqu’a ce qu’inévitablement le dispositif d’évacuation se libére,

(P8) si une piéce est placée sur le dispositif d’évacuation alors elle sera évacuée.

Dynamics
dty = occ A dth = vid = dey = vid

FiG. 2.11 — Expression B de la propriété P6

Select
dty = occ
Until
dey, = vid
Invariant
TRUE
Variant
f(dep) where f(occ) =1 and f(vid) =0
End

FiG. 2.12 — Expression B de la propriété P7

L’invariant dynamique exprimant la propriété P6 est donné par la figure 2.11. Les contrain-
tes dynamiques permettant d’exprimer les propriétés P7 et P8 sont données respectivement
dans les figures 2.12 et 2.13.
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Select
dey = occ
Leadsto
dey, = vid
Invariant
TRUE
Variant
f(dey) where f(occ) =1 and f(vid) =0
End

FiG. 2.13 — Expression B de la propriété P8

Propriétés dynamiques du troisiéme raffinement du robot

Les propriétés dynamiques suivantes sont exprimées lors du troisiéme raffinement du ro-
bot :

(P9) la pince vide en position haute redescend inévitablement,
(P10) la pince chargée en position basse remonte inévitablement,
(P11) la pince ne peut pas descendre chargée,
(P12) la pince haute et occupée le reste jusqu’a ce qu’inévitablement elle se vide,
(P13) la pince ne peut pas monter a vide,

P1/) la pince basse et vide le reste jusqu’a ce qu’inévitablement elle se charge.
P g

Select
posdts = haut A dtz = vid
Leadsto
posdts = bas
Invariant
TRUE
Variant
f(posdts) where f(haut) =1 and f(bas) =0
End

FiG. 2.14 — Expression B de la propriété P9

Les propriétés P9, P10, P12 et P14 sont exprimées par des contraintes dynamiques décrites
respectivement par les figures 2.14, 2.15, 2.17 et 2.19. Les propriétés P11 et P13 sont exprimées
par des invariants dynamiques décrits par les figures 2.16 et 2.18.



46

CHAPITRE 2. DEUX EXEMPLES

Select
posdtz = bas Adtz = occ
Leadsto
posdtsz = haut
Invariant
TRUE
Variant
f(posdts;) where f(bas) =1 and f(haut) =0
End

FiG. 2.15 — Expression B de la propriété P10

Dynamics
posdts = haut A posdt} = bas = dt3z = vid

F1G. 2.16 — Expression B de la propriété P11

Select
posdts = haut A dt3 = occ
Until
dt3 =vid
Invariant
TRUE
Variant
f(dt3) where f(occ) =1 and f(vid) =0
End

FiG. 2.17 — Expression B de la propriété P12

Dynamics
posdts = bas A posdty = haut = dts = occ

FiG. 2.18 — Expression B de la propriété P13
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Select
posdt; = bas Adtz = vid
Until
dts = occ
Invariant
J
Variant
f(dt;) where f(vid) =1 and f(occ) =0
End

Fi1G. 2.19 — Expression B de la propriété P14

2.1.7 Vérification par preuve d’une contrainte dynamique

On montre ici un exemple pratique de la vérification des obligations de preuve pour une
contrainte dynamique de la forme

Select p Leadsto g While ej,...,e, Invariant J Variant Vu End.

La contrainte dynamique exprimant la propriété P1 est de cette forme. L’expression B de
cette contrainte a déja été donnée dans la figure 2.6, mais nous la redonnons ici dans la figure
2.20 afin de faciliter la lecture.

Notons que dans cette figure, une liste While incluant les deux événements du systéme
abstrait est définie, de maniére a rendre explicite le fait que nous vérifions les obligations de
preuve par rapport & tous les événements.

Select

dt = occ
Leadsto

dt = vid
While

chgt,dchgt
Invariant

J = VRAI
Variant

Va = £(dt) where f(occ) =1 and f(vid) =0
End

F1G. 2.20 — Une contrainte dynamique du robot & vérifier

Dans ce qui suit, ce que nous appelons boucle désigne (pour cette forme de contrainte
dynamique) un chemin d’exécution formé d’une séquence d’états si,...,s, telle que : s1
satisfait p, pour tout 7 tel que 1 <17 <n — 1, s; satisfait - ¢, et s, satisfait ¢g. Dans 'exemple
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de la figure 2.20, p est représenté par l'expression dt = occ, et ¢ est représenté par ’expression
dt = vid.

Les obligations de preuve générées pour la vérification de cette contrainte dynamique sont
les suivantes (voir la section 1.2.2) :

INdt=o0cc=J (2.1)
INdt=o0cc=Vy-(INJ= Va€N) (2.2)
INdt=o0cc=Vy-(INJA-(dt =vid) = [chgt]J]) (2.3)
INdt=o0cc=Vy-(INJA-(dt =vid) = [dchgt]J) (2.4)
INdt=o0cc=Vy - (IANJA=(dt =vid) = [va := Va][chgt](Va < va)) (2.5)
INdt=o0cc=Vy - (IANJA-(dt =vid) = [va := Va|[dchgt](Va < va)) (2.6)
INdt=o0cc=Vy: - (IANJA-(dt =vid) = g(chgt) V g(dchgt)) (2.7)

Dans ces expressions, la variable y représente toutes les variables d’états modifiées par les
événements de la liste While et I correspond & 'invariant de la spécification B donnée dans
la figure 2.2. Ici, on a donc y = dt et I = (dt € {vid,occ}), qui vaut VRAI par définition.

Remarque. Pour ne pas alourdir la lecture des expressions, nous ne représentons pas ’indice
0 normalement associé aux variables d’état de la spécification abstraite du robot.

Nous rappelons la signification intuitive de ces obligations :

I’obligation 2.1 vérifie que l'invariant local est satisfait au début de la boucle,
I’obligation 2.2 vérifie que le variant est un entier naturel,

— les obligations 2.3 et 2.4 vérifient que l'invariant local est préservé,

— les obligations 2.5 et 2.6 vérifient que les événements chgt et dchgt font décroitre le
variant,

P’obligation 2.7 vérifie qu’il y a toujours un événement déclenchable tant que la condition
inévitable n’est pas atteinte.

Le prédicat J (invariant de boucle) et 'expression Va (variant de boucle) sont définies dans
I’expression de la contrainte dynamique donnée par la figure 2.20 : J a pour valeur VRAI et Va
est défini par une fonction f de la variable di qui compte le nombre de piéces présentes & un
instant donné dans le dispositif de transport. Enfin, 'expression = (dt = vid) (correspondant
a — q) peut étre remplacée par 'expression équivalente dt = occ.

Les preuves de 2.1, 2.2, 2.3 et 2.4 sont triviales car pour chacune d’elles, la partie droite
de I'implication a la valeur VRAI.

Vérification de ’obligation de preuve 2.5

On veut vérifier 'obligation de preuve suivante :

INdt =o0cc=Vy - (INJAdt=occ=[va:= Va]chgt](Va < va)).
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Intuitivement, celle-ci est satisfaite car 1’événement chgt n’est pas déclenchable dans la
boucle, c’est & dire quand p ou — ¢ sont satisfaits.

En supprimant I et J qui valent VRAI et en remplacant Va par f(dt), y par dt et chgt par
son expression, on obtient :

dt = occ = Vdt - (dt = occ = [va := f(dt)]
[select dt = vid then dt:= occ end|(f(dt) < va)).

Sachant d’aprés [Abr96a| qu’un prédicat de la forme [select a then b end]pr est équivalent
au prédicat a = [b]pr (ou pr est un prédicat), on a :

dt = occ = Vdt - (dt = occ = [va := f(dt)](dt = vid = [dt := occ](f(dt) < va)))
ce qui donne, par calcul de la substitution [dt := occ] avec f(occ) =1 :
dt = occ = Vdt - (dt = occ = [va := f(dt)](dt = vid = 1 < va)).

Afin de ne pas confondre la variable libre dt instanciée & occ avec la variable dt quantifiée par
Vdt, on renomme cette derniére en dt,.. On obtient alors :

dt = occ = Vdt, - (dt, = occ = [va := f(dt,)](dt, = vid = 1 < va)).

Deux cas doivent étre distingués, celui ol dt, = vid et celui ou dt, = occ.
Premier cas : dt, = vid
On obtient, par calcul de la substitution [va := f(dt,)] avec f(vid) =0 :

dt = occ = (vid = occ = (vid =vid = 1 < 0))
FAUX VRAI FAUX

~

FAUX

VRAI
qui est VRAT.
Deuziéme cas : dt, = occ

On obtient, par calcul de la substitution [va := f(dt,)] avec f(occ) =1 :

dt = occ = (occ = occ = (occ =vid = 1< 1))
Qcc = oce Qec = Vie =, ’
VRAI FAUX FAUX

-

VRAI

~ ~

VRAI

qui est VRAI.
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Vérification de ’obligation de preuve 2.6
On veut vérifier I'obligation de preuve
INdt=o0cc=Vy-(IANJA-(dt =vid) = [va := Val[dchgt](Va < va)).

Intuitivement, cette obligation est satisfaite car l’événement dchgt fait décroitre le variant.

Cette obligation est équivalente & :

dt = occ = Vdt - (dt = occ = [va := f(dt)]
[select dt = occ then dt := vid end|(f(dt) < va))

qui est équivalente & :
dt = occ = Vdt - (dt = occ = [va := f(dt)](dt = occ = [dt := vid](f(dt) < va)))
qui est équivalente & :

dt = occ = Ydt, - (dt, = occ = [va := f(dt,)](dt, = occ = 0 < va)).

Deux cas doivent étre distingués, celui ou dt, = vid et celui ou dt, = occ.
Premier cas : dt, = vid

On obtient
dt = occ = (vid = occ = (vid = occ = 0 < 0))

qui est VRAI.
Deuziéeme cas : dt, = occ

On obtient
dt = occ = (occ = occ = (occ = occ = 0 < 1))

qui est VRAI.

Vérification de I’obligation de preuve 2.7
L’obligation de preuve
INdt=o0cc=Vy - (IANJA-(dt =vid) = g(chgt) V g(dchgt))
est équivalente &
dt = occ = Vdt, - (dt, = occ = dt, = vid V dt, = occ)

qui a trivialement la valeur VRAI car dt, = occ = dt, = vid V dt, = occ est une tautologie.
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Conclusion de la preuve

Chacune des 7 obligations de preuve étant vérifiée, on en déduit que la contrainte dyna-
mique exprimée dans la figure 2.20 est respectée par le systéme.

2.2 Le protocole BRP

2.2.1 Présentation

Le protocole BRP (Bounded Retransmission Protocol) a été défini et utilisé par la société
Philips. Cette variante du protocole de bit alterné est un protocole de copie d’un fichier depuis
un site appelé le site émetteur vers un autre appelé le site récepteur. Le fichier est organisé
en paquets qui sont copiés un par un. La copie est totale en cas de bon fonctionnement et
partielle en cas de rupture des communications.

Ce protocole a fait 1’'objet de nombreuses études (parmi lesquelles [GV96, HS96, dKRT96,
DGI7]) et il a notamment été spécifié en B dans [AM97].

11 fait ici l'objet de deux spécifications : une spécification abstraite et une spécification
raffinée.

Principe de fonctionnement

L’émetteur envoie un premier paquet & destination du récepteur qui expédie en retour un
accusé de réception. L’émetteur envoie ensuite le deuxiéme paquet, et ainsi de suite jusqu’a
réception par l’émetteur de ’accusé de réception correspondant au dernier paquet & trans-
mettre. La communication est réalisée au travers de deux canaux de communication : le canal
de données et le canal d’acquittement. La figure 2.21 illustre le fonctionnement du BRP.

Canal de donnees

S - N

Emetteur Recepteur
T rIrrrd (11

AN —CoO v

Canal d'acquitement

Fia. 2.21 — Communication entre émetteur et récepteur

Les canaux de communication pouvant étre défectueux, certaines données (paquets ou
accusés) peuvent se perdre. Pour prendre en compte de telles pertes, I’émetteur déclenche une
horloge & chaque fois qu’il envoie un paquet. Si, passé un délai D, ’émetteur n’a toujours
pas recu 'accusé de réception, alors il réexpédie le méme paquet. Aprés N tentatives infruc-
tueuses (pas d’accusé de réception) d’émission du méme paquet, ’émetteur considére que les
communications sont définitivement rompues et abandonne 1’échange.
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Envisageons maintenant les choses du point de vue du récepteur. A chaque réception d’un
nouveau paquet, le récepteur déclenche une horloge. La réception répétée d’'un méme paquet
en provenance de I’émetteur indique que ce dernier ne recoit pas les accusés de réception et
qu’il réexpédie donc le méme paquet. Si, passé un délai supérieur & N x D, le récepteur n’a
toujours pas regu de nouveau paquet, alors il est certain que I’émetteur a déja abandonné et
il abandonne & son tour.

Situations finales du protocole

Aprés une exécution compléte du protocole, on se retrouve dans I’'une des trois situations
finales possibles :

1. le protocole s’est bien déroulé et le fichier a été entiérement copié d’un site a 'autre ;

2. le fichier a été entiérement copié sur le récepteur. Le récepteur envoie le dernier accusé
de réception et termine normalement. Cet accusé se perd et I’émetteur, ne le recevant
jamais, abandonne;

3. les deux sites ont abandonné et le récepteur ne posséde qu’une copie partielle du fichier
& copier.

2.2.2 Spécification abstraite du BRP

Dans cette premiére approche de la spécification formelle, nous ne nous intéressons qu’a
la terminaison du protocole sur chacun des sites. On considére a ce niveau que la copie du
fichier, qu’elle soit partielle ou totale, s’effectue en une seule fois.

La spécification abstraite est décrite dans la figure 2.22 par un systéme d’événements B.
Nous considérons dans notre spécification des fichiers & deux paquets, un fichier étant une
séquence soit vide (notée []), soit compléte (notée [1,2]), soit partielle (notée [1]).

Parmi les variables utilisées dans la spécification abstraite présentée sur la figure 2.22,
celles commencant par la lettre s représentent les variables liées au site émetteur (sender en
anglais), et celles commengant par la lettre r représentent les variables liées au site récepteur
(en anglais, receiver). Elles ont la signification suivante :

— sfo et rfy désignent respectivement les fichiers de ’émetteur et du récepteur,

— sap et rag indiquent respectivement si I’émetteur et le récepteur sont actifs (valeur a
act) ou inactifs (valeur & inact),

— sty et rty désignent le statut final du transfert du point de vue respectivement de
I’émetteur et du récepteur. Ce transfert est considéré comme complet ou partiel.

La propriété invariante (1) donne le typage de chacune des variables. Le fichier source est
une séquence de deux paquets. De plus, 'invariant établit que :

(2) le fichier regu constitue un préfixe du fichier source,
(8) si ’émetteur a terminé en considérant que le fichier a été transmis en entier, alors le
récepteur a terminé et le fichier a été entiérement copié,
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SYSTEM BRPg
SETS Fichiero = {[],[1],[1,2]}
VARIABLES sfy,rfo, sag, rag, sto,rto
INVARIANT
sfo =[1,2] Arfg € Fichierg A sag € {act, inact} A rap € {act,inact} A
stg € {complet,partiel} Arty € {complet,partiel} A (1)
I‘fo g Sfo A (2)
((sap = inact A sty = complet) = (rap = inact A rto = complet)) A (3)
((rap = inact Arty = partiel) = (sap = inact A sty = partiel)) A (4)
(rap = inact = (rto = complet <= (sf, =rfy))) (5)
INITIALIZATION
sfo :=[1,2] || rfo :=[] || sa0,rap := act,act || sto,rto := partiel,partiel
EVENTS
End_s = select sap = act Arag = inact Arte = complet
then sap, sto := inact,complet end
End_r = select rag = act Asag = act
then rag,rtg,rfp := inact, complet, sfy, end
Abort_s = select sap = act
then sag, sty := inact,partiel end
Abort_r = select rap = act A sap = inact A sty = partiel
then rag, rto := inact,partiel ||
any f' where f' C sfy then rfy:=f' end
end
END BRP,

Fia. 2.22 — Spécification abstraite du BRP

(4) si le récepteur a terminé en considérant que le fichier a été partiellement transmis,
alors I’émetteur a terminé en sachant que le transfert n’a été que partiel,

(5) si le récepteur a terminé alors il considére que le fichier est entiérement copié si et
seulement si il 1’est.

Une représentation graphique des comportements de ce protocole d’aprés sa spécification
abstraite est donnée au chapitre suivant par la figure 3.1 page 63.

L’initialisation correspond & la mise en activité du protocole sur chacun des sites.

Les événements End_s et End_r provoquent respectivement 1’arrét normal du protocole
sur les sites émetteur et récepteur aprés le transfert du fichier. Les événements Abort_s et
Abort_r provoquent respectivement ’abandon du transfert sur les sites émetteur et récepteur.
Notons pour finir que ’on pourrait définir un événement appelé Reinit_BRP dont le role serait
de réinitialiser le protocole en vue du transfert d’'un nouveau fichier.
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2.2.3 Spécification raffinée du BRP

Nous procédons maintenant au raffinement de la premiére spécification (la spécification
abstraite) du protocole. La figure 2.23 donne cette spécification dans laquelle les deux points
suivants sont détaillés :

SYSTEM BRP; refines BRP,

CONSTANTS MAX =2

SETS Fichier; = Fichiero U {[2]}
VARIABLES sf;,rfy,sa;,raj,sty,rty,srcy

INVARIANT
say =sapAra; =ragAst;y =stgArty =1ty A (6)
sfi1 € Fichier; Arf; € Fichier; A
srcy € [0---MAX + 1] A (7)
rflf\sf1=sf0 N (8)
ra; = act = rf; # sfy A (9)
ra; = inact = rf; =rfy A (10)
(srcy =MAX+ 1 <= sa; = inact A st; = partiel) A (11)
(src; =0 Asa; = inact <= sty = complet) (12)
INITIALIZATION
sf; =[1,2] || rf1 =[] || sa1, ra; := act,act ||
srcy := 0 || sty,rty := partiel,partiel
EVENTS
End_s = select sa; = act Ara; = inact Arty = complet

then sa;, sti,src; := inact, complet,0 end
End_r = select ra; = act A sa; = act A tail(sfy) =[]
then rf; := rfj«first(sfy) || sf; =[]
|| rai,rty := inact, complet end
Abort_s = select sa; = act A srcy = MAX
then saj,st,srcy := inact,partiel, MAX 4+ 1 end
Abort_r = select ra; =act Asrci =MAX+1
then raj,rt; := inact,partiel end
Resend_s = select sa; = act A srcy; < MAX
then srcy; :=srcy+ 1 end
Receive_r = select ra; = act Atail(sf;) # []Asa; = act
then rfy,sf; := rfi«first(sfy),tail(sf;) end
VARIANT £(sfy,srcy) = size(sf;) + MAX — srcg
END BRP;

FiG. 2.23 — Spécification raffinée du BRP

1. la copie du fichier ne s’effectue plus en une seule fois mais paquet par paquet,

2. on introduit un compteur src; (pour sender’s retransmission counter) au niveau du
site émetteur; il permet de borner le nombre de retransmissions d’un méme paquet a
destination du site récepteur.
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Le compteur src; constitue la seule nouvelle variable introduite puisque sai, rai, st; et
rt1 sont identiques respectivement a sag, rag, sty et rty (elles sont simplement renommées).
Par contre, les variables sf; et rf; sont vues cette fois comme des séquences transmises par
paquet.

On note MAX le nombre maximum de retransmissions autorisées d’un méme paquet
avant que ’émetteur n’abandonne.

L’invariant de collage (6) établit que les variables sai, raq, st; et rt; sont identiques a
leur abstraction. L’invariant indique également :

(7) le typage de la nouvelle variable sreq,

(8) que sfi représente maintenant la partie du fichier source qui n’a pas encore été copiée
sur le site récepteur,

(9) que tant que le récepteur est actif, alors le fichier n’a pas été entiérement transmis,

(10) que dans un état final, le fichier recu (au niveau raffiné) est identique & son abstrac-
tion,

(11) que I’émetteur abandonne si et seulement si le nombre maximum de retransmissions
infructueuses a été atteint,

(12) que 8’il n’y a pas de retransmissions en cours alors que ’émetteur n’est plus actif,
alors 'émetteur sait que le transfert a été complet.

Une représentation graphique du comportement du BRP décrit par la spécification raffinée
est donnée au chapitre suivant dans la figure 3.2 page 65.

Deux nouveaux événements sont introduits :

— P’événement Resend_s réalise la retransmission par I’émetteur d’un paquet dont ’accusé
. . ) "
de réception n’a pas été regu,
— l’événement Receive_r réalise la réception et l'enregistrement par le récepteur d’un
paquet en provenance de 1’émetteur.

2.2.4 Expression des propriétés dynamiques du BRP

Comme dans la section 2.1.6, les contraintes dynamiques présentées ici n’incluent pas de
liste While car on souhaite que les propriétés soient respectées quels que soient les événements
appliqués.
Propriété dynamique de la spécification abstraite du BRP

Nous voulons, lors de la spécification abstraite du BRP, exprimer la propriété suivante :

(P15) lorsque le protocole est actif sur les deux sites, alors il termine inévitablement sur les
deux sites, et dans 'une des trois situations finales présentées dans la section 2.2.1.

L’expression B de cette contrainte dynamique est donnée par la figure 2.24.
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Select
sag = act Arap = act
Leadsto
sap = inact A rap = inact A
((sto = complet A rto = complet A rfg = sfy) V
(sto = partiel Arty = complet A rfo = sfy) V
(sto = partiel Arto = partiel Arfy C sfy))
Invariant
TRUE
Variant
length(sfo) — length(rfo) + f(rag) + f(sag) where f(act) =1 and f(inact) =0
End

FiG. 2.24 — Expression B de la propriété P15

Propriétés dynamiques de la spécification raffinée du BRP

Les 4 propriétés dynamiques suivantes sont introduites lors du premier raffinement du
BRP :

(P16) un méme paquet, méme s'il est retransmis par ’émetteur, ne peut jamais étre enregistré
deux fois sur le récepteur,

(P17) le compteur de retransmissions prendra inévitablement la valeur 0 ou la valeur M AX +1,

(P18) si émetteur peut envoyer un paquet, alors ce paquet sera inévitablement regu par le
récepteur ou réexpédié M AX fois,

(P19) si les deux sites sont actifs, alors un paquet situé sur le site émetteur y reste jusqu’a ce
qu’inévitablement soit I’émetteur abandonne, soit le paquet est recu par le récepteur.

Dynamics
Any A,B,d where
A € Fichier; AB € Fichier; Ad € {[1],[2]}
Then
sf; =d—AArf; =BATf] =B+d) = sf| =A

F1a. 2.25 — Expression B de la propriété P16

La propriété P16 est modélisée par l'invariant dynamique donné dans la figure 2.25, tandis
que les propriétés P17, P18 et P19 sont modélisées par les contraintes dynamiques données
respectivement dans les figures 2.26, 2.27 et 2.28.

Pour formaliser la propriété P16, nous la réexprimons de la maniére suivante : si un paquet
se trouve en téte du fichier émetteur et qu’aprés application d’un événement il se retrouve en
queue du fichier récepteur, alors il a été supprimé du fichier émetteur aprés ’application de
cet événement.
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Select
TRUE
Leadsto
srci = 0Vsrcy =MAX+ 1
Invariant
TRUE
Variant
2 X (length(sf;) — length(rf;)) + MAX + 1 — srcy + 3 x (f(sa;) + f(ra;)) where
f(act) =1 and f(inact) =0

End

Fi1G. 2.26 — Expression B de la propriété P17

Any A,B,d where

A € Fichiery AB € Fichier; Ad € {[1],[2]}
Then Select

sfy =d—AATrf; =B
Leadsto

rfi =B+<dVsrc; =MAX+ 1
Invariant

TRUE
Variant

2 X (length(sf;) — length(rf;)) + MAX + 1 — srcy
End

F1a. 2.27 — Expression B de la propriété P18

Any A,B,d where

A € Fichier; AB € Fichier; Ad € {[1],[2]}
Then Select

sa; —act Ara;y =act Asfy =d—+AArf; =B
Until

rf; =B+<dVsrc; =MAX+1
Invariant

TRUE
Variant

2 X (length(sfy) — length(rfy)) + MAX + 1 — srcy + £(say) + £f(ra;) where

f(act) =1 and f(inact) =0

End

FiG. 2.28 — Expression B de la propriété P19

o7
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2.3 Conclusion

Ces deux exemples nous ont permis d’illustrer le fait que I’expression et la vérification de
propriétés dynamiques dans le formalisme B pouvaient se révéler des taches ardues, dans la
mesure ol le spécifieur se voit dans I’obligation de fournir un variant et un invariant local pour
chaque contrainte dynamique exprimée. De plus, la démonstration des obligations de preuve
générées pour la vérification de chaque propriété est rarement établie de maniére automatique,
c’est & dire que le spécifieur est souvent amené & interagir avec les outils que sont les theorem
provers (démonstrateurs de théorémes) pour mener & bien les démonstrations.

Ces deux raisons motivent le fait que I’on puisse avoir envie de recourir 8 d’autres méthodes
pour exprimer et vérifier des propriétés dynamiques dans des spécifications B. Un autre for-
malisme (la PLTL) permettant d’exprimer des propriétés dynamiques est présenté au chapitre
3, tandis qu'une méthode de vérification automatique de ces propriétés (le model-checking)
est présenté au chapitre 4.



Chapitre 3

Systémes de transitions et logiques
temporelles

Dans ce chapitre, nous présentons la notion de systéme de transitions étiquetées. Nous
utilisons cette notion pour définir la sémantique des systémes d’événements présentés au
chapitre 1. Un systéme de transitions étiquetées & nombre d’états finis permet la représentation
graphique des comportements du systéme modélisé. Les systémes de transitions donnent une
définition des comportements par des chemins d’exécution, finis ou infinis.

Nous présentons également dans ce chapitre quelques unes des logiques temporelles, qui
sont des formalismes plus expressifs que celui présenté au chapitre 1 pour l’expression des
propriétés dynamiques que doit respecter un systéme. Nous présentons plus particuliérement
la PLTL, dont la sémantique se définit par rapport & un chemin d’exécution d’'un systéme
de transitions étiquetées, car nos travaux, exposés dans la deuxiéme partie de ce document,
reposent sur 'utilisation de la PLTL. Nous présentons également CTL* et CTL de maniére
succincte, sachant que la PLTL est une restriction de CTL*. C’est aussi le cas de CTL, mais
les pouvoirs d’expression de CTL et de PLTL sont différents.

3.1 Systémes de transitions

Les systémes de transitions permettent d’exprimer la sémantique des systémes d’événe-
ments, & partir de la partie opérationnelle de ceux-ci. Un systéme de transitions étiquetées est
constitué d'un ensemble d’états, d’'un ensemble de transitions et d’un alphabet permettant
d’étiqueter les transitions.

Chaque état d’un systéme de transitions exprimant la sémantique d’un systéme d’événe-
ments correspond & une instanciation particuliére des variables du systéme, appelée interpré-
tation ou décor. Les transitions, quant & elles, représentent les occurrences des événements, et
sont étiquetées par leurs noms.

99
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Dans la section 3.1.1, la définition 5 définit la notion de systéme de transitions étiquetées.
Les définitions 6, 7 et 8 définissent les notions de chemins d’exécution (respectivement fini,
infini et maximal) issus de ces systémes de transitions.

Dans la section 3.1.2, nous montrons quel systéme de transitions est associé a un systéme
d’événements donné.

3.1.1 Définitions

Nous introduisons un ensemble fini de variables X = {z1,...,z,}, chacune de ces variables
étant respectivement typée sur un domaine fini Dy,..., D,. Pour chaque variable z;, nous
définissons 1’ensemble des propositions atomiques

PA; = {z; =v [ v € D;}.

Nous définissons Dy, I’ensemble des propositions de la forme

n

pour toute proposition atomique z; = v de PA;. L’ensemble Dx est appelé ’ensemble des
décors des états pour un systéme dont 1’ensemble de variables est X.

Nous définissons également Px, I’ensemble des propositions d’état défini par la grammaire
suivante :

pu=pa|p1Vp|-p
n
ou pa € PA(= | PA;) et ou p,p1,p2 € Px.
i=1

Remarque. L’ensemble des décors des états est inclus dans ’ensemble de propositions d’état :
Dx C Px.

Définition 5 (Systéme de transitions étiquetées).

Soit Dx un ensemble de décors d’état. Un systéme de transitions étiquetées (STE en
abrégé) est un quintuplet ST = (Sy, S, A, T, L) ou :

— S est un ensemble d’états,

— Sy est l’ensemble des états initiauz : Sy C S,

— A est Ualphabet des étiquettes des transitions,

— T est l’ensemble des transitions étiquetées : T C S x A x S,
— L est une application injective de S dansDx, L: S — Dx.

Un systéme de transitions étiquetées est fini quand l’ensemble S est fini. Une transition
(siye,s;) de T est notée par s; 5 55

Remarque. Dans une structure de Kripke, ’application £ est une application de S dans
’ensemble 2PAx | Elle associe & un état s un ensemble de propositions atomiques vraies. Nous
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avons choisi d’y associer une seule proposition, qui est en quelque sorte la conjonction de
toutes les propositions atomiques vraies. Alors, ’état s satisfait la proposition p, et ’on note
s |= p, si et seulement si £(s) = p, tandis que dans une structure de Kripke, ceci s’exprimerait
ainsi :

— s |= pa si et seulement si pa € L(s),

- s =~ psi et seulement si s [~ p,

— s Ep1V po si et seulement si s = p; ou s = po.
Notre choix d’une telle fonction d’interprétation £ a été fait par souci de compatibilité avec
les notations B, pour les substitutions [sub]L(s) ou (sub)L(s).

Définition 6 (Chemin d’exécution fini).

Soit ST = (Sy, S, A, T, L), un systéme de transitions étiquetées. Un chemin d’exécution
fini de ST est une séquence d’états o = sgs1 -+ sy, telle que :

s0 € SoAVi-i € [l.n] = s;-1 5 s; €T.
Définition 7 (Chemin d’exécution infini).

Soit ST = (Sy, S, A, T, L), un systéme de transitions étiquetées. Un chemin d’exécution
infini de ST est une séquence d’états o = s189---8;--- telle que :

SoES()/\Vi-’L'>O=>S,'_1£>8iET.

La définition 8 introduit la notion de chemin d’exécution mazimal d’'un systéme de tran-
sitions ST, qui est soit un chemin d’exécution infini de ST, soit un chemin d’exécution fini
dont le dernier état n’a de successeur par aucune transition de ST.

Définition 8 (Chemin d’exécution maximal).

Soit ST = (So, S, A, T, L), un systéme de transitions étiquetées. Un chemin d’exécution
maximal de ST est une séquence d’états o = sgs1 -+ telle que :

— soit o est un chemin d’exécution infini de ST,

— so0it 0 = 8981 - - Sp, est un chemin d’exécution fini de ST et on a :

Vs-Ve-s€ SAe€c A= (s, > s€T).

Notation. On note 3(ST) 'ensemble des chemins d’exécution maximaux d’un systéme de
transitions ST

Remarque. Dans la suite de ce document, un chemin d’exécution est appelé plus simplement
une exécution.

3.1.2 Sémantique d’un systéme d’événements

La définition 9 définit la sémantique d’un systéme d’événements sous forme d’un systéme
de transitions étiquetées. Dans cette thése, on fait I’hypothése que la condition de terminaison
des événements est vraie. Sous cette hypothése, dans [But99, BC00], les auteurs définissent la
notion de « plus faible pré-condition conjuguée » de la maniére suivante :

(sub)p = = [sub]— p.
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L’expression (sub)p représente la plus faible pré-condition conjuguée qui garantit qu’il est
possible pour un événement e défini par e = sub d’établir une proposition p.
Définition 9 (Sémantique d’un systéme d’événements).
Soit un systéme d’événements S = (X, I, F, Init, A, E4), fini. Soit Dx, l’ensemble des
décors des états de S défini par Dy = {/n\(:zzZ =v;) / z; € X ANvj € Domaine(z;)}. La
=1

sémantique de S est un systéme de transitions étiquetées ST = (Sy, S, A, T, L) défini de la
maniére suivante :

1. So ={s /| L(s) = N (z; =vj) A (Init)

7

(zi = vj)},

>s
i>s

2.T ={s1 5 50/ 8 €SN(e=sub) € Eg4NL(s1) = Z\l(% = vj) N L(s2) = /n\ (x; =
) AT A L(s1) = (sub)L(s2)}, -

Remarque.
— [sub]p est la notation ensembliste de la weakest precondition wp(sub,p) (la plus faible
pré-condition de la substitution sub qui assure que p est vrai aprés exécution de sub).
Par exemple, la weakest precondition qui assure que y = x aprés exécution de

CHOICE x:= 4 0OR x := 5 END

est false (y =4 ANy =5) d’apres le calcul des substitutions B;

— (sub)p est la conjugate weakest precondition — wp(sub, - p) (la plus faible pré-condition
de la substitution sub qui donne la possibilité d’atteindre p aprés exécution de sub).
Par exemple, la plus faible pré-condition conjuguée qui donne la possibilité de satisfaire
y = = aprés exécution de

CHOICE x:=4 0R x:=5 END
esty=4Vy=>5.

La construction d’'un STE & partir d’un systéme d’événements peut par exemple étre
obtenue en appliquant la méthode suivante (construction en largeur d’abord) : & partir de
I’ensemble des états initiaux, on construit I’ensemble des sommets du graphe. Par application
de toutes les transitions issues des états initiaux, on construit I’ensemble des successeurs de ces
sommets, ainsi que les arcs qui les relient. Le méme processus réitéré a partir des successeurs
permet, génération aprés génération, de construire le STE complet.

Un tel STE ne contient que les noeuds correspondant & des états accessibles.

3.1.3 Application aux exemples

Nous présentons dans cette section les STEs correspondant aux systémes de transitions qui
sont les sémantiques des spécifications des exemples présentés au chapitre 2. A titre d’exemple,
la correspondance entre la spécification et le STE est détaillée pour le cas de la spécification
abstraite du BRP.
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Le BRP

La figure 3.1 représente la sémantique de la spécification abstraite du BRP, donnée dans
la figure 2.22 de la page 53. La direction horizontale correspond au déroulement normal
du protocole, tandis que la direction verticale correspond au cas ol les communications sont
rompues.

So S1 S2
A Pi[AC Pr}Endr_ fac B cp)_End_s
1.2] [ [1] 12 [1.2]
Abort_s Abort_s
S3 A S4 v
In Pt
1,2]

Légende :

S5
In Pt
1,2)

Fia. 3.1 — Le STE associé a la spécification abstraite du BRP

L’état initial sg est 1’état obtenu par application de la partie INITTALIZATION de la spé-
cification de la figure 2.22. L’ensemble S des états est {so, s1, s2, S3, S4, S5, S¢}. Le décor des
états est défini par I'application £. Sur la figure 3.1, comme l'indique la légende, chaque état
est décoré par la valeur des variables de la maniére suivante : dans la partie gauche figurent
respectivement les valeurs des variables de ’émetteur sag, sty et sfy. Dans la partie droite on
trouve les valeurs de rag, rtg et r fo pour le récepteur. Les valeurs de ces variables sont codées
ainsi : Ac pour un site actif et In pour un site inactif; Pt pour un transfert partiel et Cp pour
un transfert complet; [], [1] et [1,2] pour des séquences respectivement vide, partielle et
compléte. L’application £ est alors définie ainsi :

L: sy + sap=act/Asty=partiel Asfy=[1,2]
A rag = act Artg = partiel Arfy =[]
s1 > sag =act Astyg=partiel Asfy=[1,2]
A rag = inact A rto = complet A rfy = [1, 2]
S92 > sag = inact A sty = complet A sfo = [1, 2]
A rag = inact A rto = complet A rfy = [1, 2]
s3 > sap = inact A sty = partiel A sfy = [1,2]
A rag = act Artg = partiel Arfy =]
sS4 > sag = inact A sty = partiel A sfy = [1,2]
A rag = inact A rto = complet A rfy = [1, 2]
S5 > sag = inact A sty = partiel A sfy = [1,2]
A rag = inact A rto = partiel Arfy =[]
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s¢ > sag= inact A sty = partiel A sfy = [1,2]
A rag = inact A rto = partiel A rfy = [1]

L’ensemble des transitions étiquetées est le suivant :

End_r End_s Abort _ s Abort _r Abort _r Abort _s
{s0 »81, 81 »82, 80 >83, 53 >85, S3 >86, S1 >S4},

Notons que les états notés ss, s4, S5 et sg correspondent respectivement aux trois situations
finales du protocole décrites dans la section 2.2.1 (s5 et sg correspondent & la méme situation
finale).

La figure 3.2 montre le STE issu de la spécification raffinée du BRP présentée dans la figure
2.23 de la page 54. Le nombre d’états de ce graphe varie en fonction du nombre de paquets
a transmettre et du nombre maximum de retransmissions autorisées pour un méme paquet.
Pour cette figure et les suivantes, afin de permettre une représentation compacte, nous avons
arbitrairement donné la valeur 2 & la fois au nombre de paquets du fichier & transmettre et au
nombre maximum de retransmissions autorisées (MAX = 2). Un plus grand nombre de paquets
augmenterait le nombre de transitions Receive_r avant la transition End_r correspondant &
la réception du dernier paquet (un nombre N de paquets & transmettre correspond & N — 1
transitions Receive_r). Un plus grand nombre de retransmissions autorisées augmenterait le
nombre de transitions Resend_s (un nombre N de retransmissions autorisées correspond a N
transitions Resend_s). Notons que pour un nombre non fixé de retransmissions et de paquets,
le STE serait & nombre d’états infini.

Le décor des états est représenté de la méme maniére que dans la figure 3.1, mais les
notations [], [1], [2] et [1,2] représentent les fichiers respectivement vide, avec un paquet
([1] ou [2]), et plein. On a ajouté au dessus de la barre horizontale la valeur du compteur
de retransmissions srcy.

Le robot

Nous donnons ici les STEs correspondant & la spécification abstraite du robot et & ses
trois raffinements. Dans toutes les représentations graphiques de ces STEs, le décor des états
indique de maniére schématique I'état des variables du systéme. Le plateau du bas représente
le dispositif d’arrivée (da), et la présence d’une piéce ou non indique si celui-ci est occupé ou
vide; le plateau du haut représente le dispositif d’évacuation (de), et la présence d’une piéce
ou non indique si celui-ci est occupé ou vide. La pince (dt) est représentée au milieu des deux
plateaux lorsque sa position (posdt) est indéterminée (cas de la spécification abstraite du robot
et de ses deux premiers raffinements) ; elle est représentée en bas (vers le dispositif d’arrivée)
lorsque posdt = bas et en haut (vers le dispositif d’évacuation) lorsque posdt = haut (cas
du troisiéme raffinement du robot). La encore, la présence d’une piéce ou non dans la pince
indique si celle-ci est occupée ou vide.

La figure 3.3 représente le STE associé a la spécification abstraite du robot, donnée dans
la figure 2.2 de la page 309.
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End_r End_s

\V\Qeceive_r

0 0 0 0
Ac Pt |Ac Pt Ac PtAc Pt AcPt In Cp n Cplh Cp
121 111 21 | [ [1 1.2 [1 12
Resend_s Receive /r Resend_s Resepd_s
1 1 End_r 1
Ac Pt[Ac Pt Ac PtJAc Pt AcPt In Cp
12] | [] [21 |0l [1 [12 i
Légende :
Resend_s Receiye_r Resend_s Resend_s End_s m
Max Max End_r Max ww
Ac Pt[Ac Pt Ac PtJAc Pt AcPt In Cp
L.2] 1 2 | [ [1 [+2
Abort_s Abort_s Abort_s
Max+1 Max+1
InPt h Cp
[1 [L2

In Ptlin Pt
2 | [

FiGc. 3.2 — Le STE associé a la spécification raffinée du BRP

chgt

dchgt

FiG. 3.3 — Le STE associé a la spécification abstraite du robot

dchgt

arr_p

dchgt

FiaG. 3.4 — Le STE associé au premier raffinement du robot
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Le STE associé au premier raffinement du robot (voir la figure 2.3, page 40), est donné
par la figure 3.4.

Le STE associé au deuxiéme raffinement du robot (voir la figure 2.4, page 40), est donné
par la figure 3.5.

Fi1G. 3.5 — Le STE associé au deuxiéme raffinement du robot

Le STE associé au troisiéme raffinement du robot (voir la figure 2.5, page 41), est donné
par la figure 3.6.

3.2 La logique temporelle linéaire propositionnelle

3.2.1 Le concept de logique temporelle

Les logiques temporelles sont utilisées dans la description de systémes informatiques afin
de spécifier des propriétés concernant le comportement dynamique du systéme. En ajoutant
aux connecteurs et aux opérateurs de la logique classique des opérateurs temporels, elles per-
mettent d’énoncer formellement des propriétés sur les enchainements d’états, c’est a dire sur
les exécutions du systéme étudié.
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F1G. 3.6 — Le STE associé au troisiéme raffinement du robot

67



68 CHAPITRE 3. SYSTEMES DE TRANSITIONS ET LOGIQUES TEMPORELLES

Ces logiques permettent de découper le temps en une suite d’instants, de telle sorte que
le comportement du systéme pourra étre observé le long d’une ou plusieurs successions de
ces instants, chaque état du systéme lors d’une exécution correspondant alors & un instant
particulier.

On peut ainsi exprimer les notions d’antériorité ou de postériorité d’un état par rapport
4 un autre. Par exemple, une propriété telle que « ’envoi de telle requéte est toujours suivie
de la réception de telle réponse » s’exprime facilement en logique temporelle.

Parmi les logiques temporelles, on distingue les logiques du temps linéaire (LTL pour Li-
near Temporal Logic) [Pnu81| et les logiques du temps arborescent (CTL pour Computation
Tree Logic) [CE81, EH82]. Chacune a un pouvoir d’expression différent. Les premiéres spéci-
fient des propriétés sur ’ensemble des exécutions d’un systéme considérées individuellement,
c’est & dire qu’elles ne considérent pas la facon dont les exécutions sont organisées en arbre.
Dans une exécution, tout instant posséde alors un et un seul successeur immeédiat. En intro-
duisant des quantificateurs universels et existentiels sur les chemins, les secondes permettent
d’exprimer des propriétés prenant en compte ’aspect arborescent des exécutions. La figure 3.7
montre deux STEs dont les exécutions ne peuvent étre distinguées par la logique temporelle
linéaire. La logique temporelle arborescente permet de distinguer ces deux systémes dont les
comportements différent par le moment ol est effectué le choix non déterministe qui conduit
a un état R ou a un état R'.

Fi1G. 3.7 — Deux STEs identiques pour la LTL

La logique que nous utilisons dans ce travail pour spécifier les propriétés dynamiques d’un
systéme est la logique temporelle linéaire propositionnelle (PLTL pour Propositional Linear
Temporal Logic), qui restreint la construction de formules LTL a l'utilisation de propositions
reliées par des connecteurs et des opérateurs de la logique temporelle. La PLTL ne permet donc
pas d’introduire de formules du premier ordre. Elle a un pouvoir d’expression suffisant pour
exprimer les modalités B, les invariants dynamiques, ainsi que certaines classes de propriétés
dynamiques couramment rencontrées dans la pratique sur des systémes & états finis.

Notre choix de la PLTL plut6t qu’une autre logique temporelle pour exprimer les propriétés
dynamiques est justifié dans la section 3.3.3.

Notons enfin que la PLTL que nous présentons dans la section suivante n’utilise que des
opérateurs du futur. Il existe également des opérateurs du passé. Nous ne les présentons pas
ici car les outils de vérification que sont les model-checkers ne les utilisent pas en général.
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3.2.2 Définition et sémantique de la PLTL

La PLTL utilise les connecteurs =, V, A, =, ... du calcul des propositions. Elle utilise
également les opérateurs temporels! du futur suivants : O (toujours), O (suivant), { (inévi-
tablement), U (jusqu’a) et W (& moins que). Leur signification intuitive est la suivante (p et
q étant des propositions d’état) :

— Op : p est vraie dans tous les états futurs,

— O p : p est vraie a I’état suivant,

— { p : p sera inévitablement vraie dans le futur,

— p U q : p est vraie dans tous les états du futur jusqu’a un état ou ¢ est vraie, celui-ci
étant inévitable,

— pWgq : p est vraie dans tous les états du futur jusqu’a un éventuel état ol g est vraie.

Remarque. La lettre U est 'abréviation du terme anglais until signifiant jusqu’a. La lettre
W est parfois présentée comme ’abréviation de waiting for (en attendant, ou ¢ moins que)
mais elle peut également étre lue comme ’abréviation de weak until (jusqu’a faible).

La figure 3.8 illustre I'utilisation de ces opérateurs temporels par des exemples de séquences
d’états satisfaisant les propriétées Op, O(p = Oq),O(p =0 q),pUqget pWg, ou p et g
sont des propositions d’état.

°p
2(p=>0q)
=&

PUg

p Wq ou

===~~~

FiG. 3.8 — Exemples de propriétés PLTL

Définition 10 (Formule du futur de la PLTL).

n
Soit pa, une proposition atomique de l’ensemble |J PA;. Une formule du futur P de la
i=1

T.es notations [, O et ¢ de ces opérateurs sont couramment utilisées. Une autre notation de ces opérateurs
est respectivement G, X et F.
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PLTL est définie inductivement par la grammaire suivante :
P:::pal—!P|P1VP2|OP|P1UP2

ot P, P, et Py sont des formules du futur de la PLTL.

Les autres opérateurs propositionnels, ainsi que les autres opérateurs temporels du futur,
se redéfinissent & partir des 4 opérateurs -, V, (O et i de la maniére suivante :

-P==Q=-PVQ
PAQE—!(—!PV"Q)
- OQP=VRAIUP

- DPE—|<>—|P

- PWQ=(PUQ)vOP

Les opérateurs du futur de la PLTL sont interprétés sur des chemins d’exécution de sys-
témes de transitions, comme indiqué dans la définition 11. Cette définition établit la validité
d’une formule PLTL P sur un chemin d’exécution o a ’état i, noté (o,7) = P. La notation
|o| désigne la longueur d’un chemin d’exécution ¢. La longueur d’un chemin d’exécution fini
0 = 5081 S, est le nombre d’états qui le composent, c’est & dire || = n + 1. La longueur
d’un chemin d’exécution infini est oo.

La définition 12 définit la validité d’une formule PLTL sur l'intégralité d’un systéme de
transitions, en disant qu’un STE satisfait une propriété si tous ses chemins d’exécutions maxi-
maux la satisfont.

Définition 11 (Sémantique de la PLTL).

Soit 0 = sgs1- -+ 8; -+ un chemin d’un systéme de transitions ST = (Sy, S, A, T,L). La
sémantique de la PLTL est définie de la maniére suivante :

- (0,1) = p si et seulement si L(s;) = p,

— (0,1) |E — P si et seulement si (o,1) [ P,

- (0,1) E O P si et seulement si |o| >i A (0,i+1) = P,

— (0,i) |E PL U Py si et seulement si 35 -1 < j < |o|A(0,j) E PoAVE-i <k <j=
(O" k) |: Py,

- (0,1) = P1 V Py si et seulement si (0,1) = P1V (0,i) = P,

— (0,1) EOP si et seulement siVk-i <k <|o| = (0,k) | P,

- (0,1) = O P si et seulement si Ik-i < k < |o| A (0,k) = P,

— (0,1) E PLW Py si et seulement si (0,i) =0 P,V (0,i) = P, U Ps.

Parce qu’elles sont couramment rencontrées dans la pratique, nous avons défini explicite-
ment la sémantique des formules O P, { P et P W P,, méme si celle-ci peut se déduire de
celle des formules P, U Py, P,V Py et - P.

Définition 12 (Satisfaction d’une formule PLTL).

Une formule P de la PLTL est satisfaite par un systéme de transitions ST = (S, S, A,
T,L), et l'on note ST |= P, si et seulement si :

Vo - (o € £(ST) = (0,0) = P).
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Lorsqu’une formule P de la PLTL n’est pas satisfaite par un systéme de transitions ST,
on dit que ST wiole la propriété, et ’on note = (ST = P), ce qui se traduit par :

Jdo - (0 € B(ST) A (0,0) = - P).

Remarque. Par abus de langage, on dit souvent « P est vraie sur ST » pour signifier que P
est satisfaite par ST, et « P est fausse sur ST » pour signifier que P n’est pas satisfaite par
ST. De plus, (0,0) |= P se note plus simplement o = P.

3.2.3 Expression des contraintes dynamiques B en PLTL

L’invariant dynamique et les modalités dynamiques B de systémes & états finis peuvent
s’exprimer par des formules de la PLTL. Considérons deux propositions p et q. L’invariant
dynamique P(X, X') s’exprime par une formule PLTL de la forme O P, ou P est défini par
la grammaire suivante :

P,P,Pu=pa|Qpa|PLVP|-P

ol pa est une proposition atomique.

Les modalités
Select p Leadsto ¢ Invariant J Variant Va End

et
Select p Until ¢ Invariant J Variant Vo End

s’expriment respectivement par les formules PLTL O (p = O ¢q) et O (p = p U q).

3.2.4 Modélisation des propriétés des exemples

Nous proposons dans cette section de ré-exprimer au moyen de formules de la PLTL
I’ensemble des propriétés dynamiques des deux exemples présentés au chapitre 2. Dans ce
chapitre, la spécification du robot avait donné lieu & ’expression des propriétés dynamiques
P1 & P14, tandis que la spécification du BRP avait donné lieu & ’expression des propriétés
dynamiques P15 & P19. Le chapitre 2 présentait également 1’expression, par des modalités ou
des invariants dynamiques B, de chacune de ces propriétés.

Propriétés dynamiques du BRP

La propriété P15 (voir page 55), ajoutée a la spécification abstraite du BRP est exprimée
en PLTL comme indiqué dans la figure 3.9.

La spécification raffinée du protocole est quant & elle enrichie des propriétés dynamiques
P16, P17, P18 et P19 (voir page 56). L’expression PLTL de chacune de ces propriétés est
donnée respectivement par les figures 3.10, 3.11, 3.12 et 3.13.
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O (sap = act Arag = act) = O ((sap = inact A rag = inact) A
((stg = complet A rtg = complet A rfy = sfy) V
(sto = partiel Arty = complet A rfo = sfy) V
(sto = partiel Arty = partiel Arfy C sfy)))

Fi1G. 3.9 — Expression PLTL de la propriété P15 de la spécification abstraite du BRP

/\AeFichier1 '/\BeFichier1 '/\de{[1],[2]} ’

O (Sf1 =d—AA rfi =BA O (I‘fl = B(—d) = O (Sf1 = A))

Fia. 3.10 — Expression PLTL de la propriété P16 de la spécification raffinée du BRP

00 (srcy =0V srcy = MAX + 1)

FiG. 3.11 — Expression PLTL de la propriété P17 de la spécification raffinée du BRP

/\AeFichier1 '/\BEFichieri ’ /\de{[1],[2]} ’

O((say =act Asfy =d—AATf; =B = § (rf; = B+dV srcy = MAX + 1))

Fia. 3.12 — Expression PLTL de la propriété P18 de la spécification raffinée du BRP

/\AeFichier1 '/\BeFichier1 '/\de{[1],[2]} ’

O((sa; = act Ara; = act A sfy =d—AArf; =B)
= (sa; =act Ara; =act Asf; =d—AATrfy =B) U (rf1 = A+dV srcy = MAX + 1))

Fia. 3.13 — Expression PLTL de la propriété P19 de la spécification raffinée du BRP
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Propriétés dynamiques du robot

Les propriétés P1 et P2 (voir page 42), intégrées a la spécification abstraite du robot, sont
exprimées par les formules PLTL données par les figures 3.14 et 3.15.

Les propriétés P3, P4 et P5 (voir page 43) du premier raffinement du robot sont exprimées
en PLTL par les formules données respectivement dans les figures 3.16, 3.17 et 3.18.

Les propriétés P6, P7 et P8 (voir page 44) du deuxiéme raffinement du robot sont exprimées
en PLTL par les formules données respectivement dans les figures 3.19, 3.20 et 3.21.

Les propriétés P9, P10, P11, P12, P13 et P14 (voir page 45) du troisiéme raffinement du
robot sont exprimées en PLTL par les formules données respectivement dans les figures 3.22,
3.23, 3.24, 3.25, 3.26 et 3.27.

O (dtg = occ = { dtg = vid)

Fia. 3.14 — Expression PLTL de la propriété P1 de la spécification abstraite du robot

O (dtg = vid = { dtg = occ)

FiG. 3.15 — Expression PLTL de la propriété P2 de la spécification abstraite du robot

O ((day = occ A (Q day = vid) = dty = vid)

Fi1G. 3.16 — Expression PLTL de la propriété P3 du premier raffinement du robot

3.3 Les autres logiques temporelles

La distinction entre les logiques du temps linéaire et les logiques du temps arborescent
a été introduite par Leslie LAMPORT [Lam80]|. Il remarque en effet que la formule ¢ p («la
proposition p sera inévitablement vraie dans le futur ») peut étre interprétée de deux maniéres
différentes dans le cas de programmes non-déterministes.

On représente ’exécution d’un programme non-déterministe par un arbre des calculs pos-
sibles.

Dans le cas de la LTL, { p est équivalent d’'un point de vue sémantique & — O — p, ce
qui s’interpréte par le fait que p sera vraie pour un état au moins dans le futur. Si I'on ne
dispose pas d’opérateurs permettant de quantifier les chemins possibles, alors on ne peut pas
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O (daj; = occ = day = occ U dty = vid)

FiG. 3.17 — Expression PLTL de la propriété P4 du premier raffinement du robot

O ((dty = occAda; = vid A Q dty = vid) = () da; = vid)

FiG. 3.18 — Expression PLTL de la propriété P5 du premier raffinement du robot

O ((dt2 = occ A O dty = vid) = dep = vid)

FiG. 3.19 — Expression PLTL de la propriété P6 du deuxiéme raffinement du robot

O (dty = occ = dty = occ U dey = vid)

FiG. 3.20 — Expression PLTL de la propriété P7 du deuxiéme raffinement du robot

O (des = occ = ¢ dey = vid)

FiG. 3.21 — Expression PLTL de la propriété P8 du deuxiéme raffinement du robot

O (posdtz = haut A dtz = vid = {) posdt; = bas)

F1G. 3.22 — Expression PLTL de la propriété P9 du troisiéme raffinement du robot

O (posdtz = bas A dt3 = occ = { posdts = haut)

FiG. 3.23 — Expression PLTL de la propriété P10 du troisiéme raffinement du robot

O ((posdtz = haut A () posdtz = bas) = dt; = vid)

Fi1G. 3.24 — Expression PLTL de la propriété P11 du troisiéme raffinement du robot

O ((posdts = haut A dtz = occ) = posdts = haut A dtz = occ U dt3 = vid)

Fia. 3.25 — Expression PLTL de la propriété P12 du troisiéme raffinement du robot
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O ((posdts = bas A () posdts = haut) = dt; = occ)

FiG. 3.26 — Expression PLTL de la propriété P13 du troisiéme raffinement du robot

O ((posdts = bas A dt3 = vid) = posdts = bas A dtz = vid U dts = occ)

FiG. 3.27 — Expression PLTL de la propriété P14 du troisiéme raffinement du robot

Fi1G. 3.28 — p est vraie dans un état du futur

F1aG. 3.29 — p est vraie dans tous les futurs possibles
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distinguer le cas ou p sera vraie dans un état du futur (voir la figure 3.28) de celui o p sera
vraie dans tous les futurs possibles (voir la figure 3.29).

La logique du temps arborescent utilise les quantificateurs de chemin existentiel (noté E)
et universel (noté A) pour distinguer ces deux interprétations différentes. Dans le cas de la
CTL, ces quantificateurs s’appliquent directement aux opérateurs de la logique temporelle.
Le STE de la figure 3.28 vérifie la formule E{ p, mais ne vérifie pas la formule A p. Le STE
de la figure 3.29 vérifie & la fois les formules EQ p et AQ p.

Intuitivement, les opérateurs précédés du quantificateur A expriment des propriétés véri-
fiées sur toutes les branches de ’arbre, tandis que ceux précédés de E expriment des propriétés
vérifiées sur au moins un chemin de ’arbre.

AOp

60000

FiG. 3.30 — Combinaison des quantificateurs de chemins et de 'opérateur [J

L’opérateur O et le quantificateur A ne doivent pas étre confondus. Le risque de confusion
provient du fait qu’ils sont tous les deux des quantificateurs sur le futur. Le premier porte
sur I’enchainement des propriétés des états le long des séquences d’exécution alors que le
deuxiéme définit les chemins considérés dans ’arbre. La figure 3.30 illustre cette différence.
La propriété Al p énonce que toutes les séquences d’état atteignables vérifient la proposition
O p, tandis que EOI p énonce qu’il existe au moins un chemin qui vérifie (I p.

3.3.1 La CTL*

La logique CTL*, permet, tout comme la PLTL présentée dans la section précédente,
d’utiliser les opérateurs temporels. De plus, elle permet d’utiliser les quantificateurs de chemin
existentiel et universel. Cette logique posséde un plus grand pouvoir d’expression, qui recouvre
celui de la PLTL.

La définition 13 présente les formules du futur de la CTL*.
Définition 13 (Formule du futur de la CTL¥*).

Soit pa, une proposition atomique. Une formule du futur de la CTL* est définie par la
grammaire suivante (ot P, P, et Py sont des formules de la CTL*) :

Pi:=pa|-P|PAVP|QP|PUP|AP
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Les formules du futur de la CTL* sont constituées des formules de la PLTL et de la formule
A P. Le quantificateur de chemin existentiel est défini & partir du quantificateur de chemin
universel par EP =—-A - P.

La sémantique de la formule A P est la suivante : (0,7) = A P si et seulement si pour tout
chemin o' tel que of...0; =0¢...0;, ona (¢o',i) = P.

3.3.2 La CTL

La CTL est une logique du temps arborescent, qui exige que chaque opérateur temporel
soit sous la portée immédiate d’un quantificateur A ou E. Ainsi, les STEs des figures 3.28 et
3.29 peuvent étre distingués. Cependant, contrairement & la CTL*, cette logique impose de
faire précéder chaque opérateur temporel d'un quantificateur, ce qui a pour effet de limiter
son pouvoir d’expression tout en rendant parfois contraignante 1’écriture des formules.

Définition 14 (Formule du futur de la CTL).

Soit pa, une proposition atomique. Une formule du futur de la CTL est définie par la
grammaire suivante (ot P, Py et Py sont des formules de la CTL) :

Pu=pa|-P|PVP|EQP|AQP|EP,UP,|AP UP,

A titre d’exemple, nous exprimons dans le formalisme de la CTL certaines des propriétés
dynamiques du robot. Les expressions CTL des propriétés P1, P3, P4 et P5 sont les suivantes :

P1: AO (dty = occ = AQ dtyp = vid)

P3: AO((da1 = occ AEQ) day = vid) = dt; = vid)

P4 : AO (da; = occ = A(da; = occ U dt; = vid))

P5: AO ((dt1 = occ Ada; = vid A EQ) dt; = vid) = AQ day = vid)

3.3.3 Choix d’une logique temporelle

Le pouvoir d’expression de la logique CTL* recouvre ceux des logiques LTL et CTL (voir
la figure 3.31).

CTL*

F1G. 3.31 — Pouvoirs d’expression comparé des logiques LTL, CTL et CTL*

Les logiques CTL et PLTL constituent deux restrictions de la CTL*. La premiére permet
d’exprimer un sous-ensemble des propriétés CTL* sur des arbres d’exécution. La seconde
permet d’exprimer des propriétés sur des séquences d’états.
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Dans ce travail, nous avons choisi d’utiliser la PLTL afin d’exprimer des propriétés dyna-
miques dans le cadre des spécifications B. Celle-ci posséde en effet un pouvoir d’expression
suffisant pour pouvoir exprimer dans un autre formalisme les contraintes dynamiques propo-
sées par Jean-Raymond ABRIAL dans le cadre de la méthode B (voir la définition 3, section
1.2.1), mais aussi un grand nombre des propriétés dynamiques que nous rencontrons dans la
pratique, et qui ne sont pas forcément exprimables sous forme de contraintes dynamiques « &
la B ».

La raison principale qui nous améne & choisir la PLTL est sa compatibilité avec le raffi-
nement B. En effet, toute propriété PLTL qui n'utilise pas 'opérateur () est préservée? par
le raffinement B car celui-ci n’introduit ni livelock ni deadlock, et que les nouveaux événe-
ments raffinent tous skip. Au contraire, une propriété CTL telle que EQ p n’est pas forcément
préservée & cause de la disparition du non-déterminisme par raffinement.

3.4 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre les systémes de transitions étiquetées, que nous
utilisons pour définir la sémantique des systémes d’événements B présentés au chapitre 1.

Les logiques temporelles permettent de spécifier des comportements dynamiques, et leur
sémantique se définit par rapport & des chemins d’exécution de systémes de transitions éti-
quetées.

Nous proposons de spécifier les comportements dynamiques accompagnant les systémes
d’événements B en utilisant la logique PLTL, en raison de sa compatibilité avec le raffinement
B. La vérification des propriétés ainsi spécifiées pourra étre effectuée par la technique du
model-checking PLTL, que nous présentons au chapitre suivant.

*Nous précisons qu’une propriété PLTL de la forme O (p = Q) q) est préservée sous la forme O (p = p U q).



Chapitre 4

Les automates et le model-checking
PLTL

Le model-checking (que I’on traduit littéralement par « vérification de modéles ») est une
technique de vérification permettant de prouver la cohérence de deux modéles : celui du
systéme et celui de ses propriétés. Le model-checking est réalisé par des algorithmes qui per-
mettent de savoir si un systéme de transitions donné vérifie une formule de logique temporelle.

L’algorithme de model-checking pour la PLTL, qui est dii essentiellement & LICHTENSTEIN,
PNUELI, VARDI et WOLPER [LP85, VW86|, effectue la vérification d’une formule temporelle
en utilisant une représentation de celle-ci par un automate d’une classe particuliére appelé
automate de Biichi.

L’idée maitresse du model-checking PLTL est de faire évoluer conjointement, en faisant leur
produit synchrone, le systéme de transitions modélisant le systéme et ’automate modélisant
la négation d’une propriété & vérifier, afin de prouver qu’aucun chemin d’exécution du systéme
de transitions n’est accepté par I’automate de Biichi de la négation de la propriété. Si c’est le
cas, alors le modéle du systéme ne satisfait pas la négation de la propriété, et donc il satisfait
la propriété elle-méme.

Les algorithmes naifs de model-checking énumérent de maniére exhaustive les états et les
transitions d’un systéme, afin de s’assurer qu’aucun chemin ne viole les propriétés spécifiées.
Il en ressort que cette technique ne peut étre appliquée qu’a des systémes dont il est possible
de donner une énumération exhaustive des états, c’est a dire des systémes dits & états finis.
Des techniques d’abstraction permettent toutefois de lever cette limite.

Le principal avantage 1ié & 1'utilisation du model-checking est que cette technique de
vérification est a la fois simple & mettre en ceuvre et entiérement automatisable. Si le modéle
du systéme est de taille exploitable, alors il existe des algorithmes implantés dans des model-
checkers capables de répondre & la question : « le modéle du systéme satisfait-il la propriété
@ 7 », sans assistance de la part de 1'utilisateur. De plus, lorsque la réponse est non, la plupart
des model-checkers exhibent un chemin d’exécution violant la propriété, ce qui facilite la
correction de l'erreur.
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Cependant, outre le fait que cette technique ne permet d’adresser que des modéles dont le
nombre d’états est fini, le principal probléme pour I'utilisation du model-checking est connu
sous le nom d’ezplosion combinatoire du nombre d’états. La modélisation de systémes réels
(qui peuvent étre complexes) conduit généralement a la création d’'un nombre d’états tel qu'’il
devient impossible de tous les conserver dans la mémoire d’'un ordinateur, ce qui empéche en
pratique I’exploration exhaustive de I’espace d’états. Des techniques permettant de combattre
ce phénomeéne d’explosion combinatoire doivent alors étre appliquées pour rendre possible le
model-checking de systémes de grande taille.

4.1 Théorie des langages et automates

Dans cette section, nous rappelons quelques concepts fondamentaux de la théorie des
langages.

Ces notions sont utiles & notre propos dans le sens ol le model-checking PLTL peut
étre vu comme la vérification que tous les « mots » définis par les chemins d’exécution d’un
systéme de transitions sont des mots appartenant au « langage » que définit un propriété
PLTL. Plus précisément, le model-checking PLTL s’assure qu’aucun des mots définis par un
chemin d’exécution du systéme de transitions n’est un mot du langage défini par la négation
d’une propriété.

Nous avons présenté au chapitre 3 le modéle du systéme étudié comme étant un systéme
de transitions étiquetées. Une exécution d'un tel systéme est décrite par une séquence (po-
tentiellement infinie) d’états de son systéme de transitions. Grace & la fonction £ (voir la
définition 5), une proposition booléenne est associée a chaque état , de telle sorte qu'un che-
min d’exécution du systéme de transitions peut étre vu comme un mot dont chaque lettre est
une proposition d’état, c’est & dire comme un mot formé sur ’alphabet défini par ’ensemble
des propositions d’état (noté Px, et défini au chapitre 3).

Les propriétés que doivent respecter le systéme sont décrites par un ensemble de formules
PLTL. 11 a été établi dans [SPH84| qu’a partir de toute formule PLTL on peut construire
un automate fini reconnaissant les mots satisfaisant la formule. Ainsi, en réalisant le produit
synchrone de l'automate qui reconnait les exécutions satisfaisant la négation d’une propriété
avec le systéme de transitions qui modélise le systéme, on calcule l'intersection des deux
langages. Si celle ci définit un langage vide, alors cela prouve que le systéme de transitions
satisfait la propriété.

4.1.1 Eléments de la théorie des langages

Nous ne donnons pas ici de définition formelle mais nous nous contentons de la présentation
intuitive des notions de mots finis et infinis.

Considérons un alphabet non vide A. Un mot fini sur A est un élément de A*, c’est & dire
une suite finie ag, - -- ,a, de lettres de A. Un mot infini sur A est un élément de A%, c’est &
dire une suite infinie ag, a1, -- de lettres de A.
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Parmi I'ensemble des mots qu’il est possible de construire a partir d’'un alphabet, on ne
s’'intéresse souvent qu’a un sous-ensemble de mots « bien formés », c’est & dire respectant une
régle de construction donnée.

Pour définir des langages réguliers, composés de mots finis, on utilise une ezpression régu-
liere. Cette notion est étendue aux mots infinis par le biais des ezpressions w-réguliéres, qui
définissent des langages w-réguliers.

Les expressions réguliéres permettent de décrire des ensembles de mots. Elles sont expri-
mées a l'aide des symboles « + » pour exprimer un choix et « * » en exposant pour exprimer
la répétition d’un motif un nombre arbitraire mais fini de fois.

Par exemple, ’ensemble des mots définis sur I’alphabet A = {a,b} commencant par la
lettre b et tels que toute lettre b ultérieure est précédée au moins d’une lettre a est défini par
I’expression réguliére suivante : b.(a + ab)*.

Les expressions w-réguliéres permettent d’étendre la notion d’expression réguliére aux
mots infinis en autorisant la répétition de motifs un nombre infini de fois. En plus des deux
symboles « + » et « x » déja utilisés par les expressions réguliéres, les expressions w-réguliéres
utilisent le symbole « w » (en exposant) pour indiquer une répétition infinie.

Par exemple, I’ensemble des mots définis sur ’alphabet A = {a, b, ¢} commencant par une
suite finie de lettres a et b et se terminant par une suite infinie de lettres c est définie par
I’expression w-réguliére suivante : (a + b)*.c¥.

4.1.2 Automates et automates de Biichi

On utilise des automates pour reconnaitre des langages réguliers. Par rapport aux notations
que nous utilisons dans ce document, un automate fini est un systéme de transitions étiquetées
fini (voir la définition 5) dépourvu de la fonction £ d’interprétation des états, mais muni
d’un ensemble d’états noté F, et appelé ’ensembles des états terminauzr de 'automate. Les
étiquettes des transitions sont des lettres de I’alphabet sur lequel est défini le langage régulier
a reconnaitre.

Notons que si les automates permettent de reconnaitre des langages réguliers, ils per-
mettent aussi de les définir. La correspondance entre les notions d’expression réguliére et
d’automate est donnée par le théoréme de KLEEENE [Kle56] et ses extensions : un langage est
définissable par une expression réguliére si et seulement si c¢’est un langage reconnaissable par
un automate fini.

On dit d’'un mot appartenant au langage défini par un automate que c’est un mot accepté
par 'automate.

Les automates utilisés pour reconnaitre les langages w-réguliers sont appelés des automates
de Biichi [Biic62]. Dans le cas des automates de Biichi, les états de I’ensemble F sont appelés
états d’acceptation. 11 n’y a pas de différence entre un automate et un automate de Biichi,
c’est la définition de ’acceptation d’'un mot qui change selon que le mot est fini ou non.
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Par abus de langage, nous parlerons toujours dans ce document d’automates de Biichi,
que ce soit pour reconnaitre un langage régulier ou un langage w-régulier. Les automates de
Biichi sont définis par la définition 15. En revanche, les définitions 16 et 17 d’ acceptation de
mots respectivement finis et infinis sont différentes

Définition 15 (Automate de Biichi).
Un automate (de Biichi) est un quintuplet B = (binit, B, A, T, F) ot :

— binit est létat initial,

— B est l'ensemble fini des états, incluant l’état b,

— A est un alphabet permettant d’étiqueter les transitions,

— Tg est l’ensemble fini des transitions étiquetées : Tg C B x A X B,
— F est Uensemble fini des états d’acceptation de l'automate : F C B.

Notation. On note X(B) 'ensemble des séquences d’états d’'un automate de Biichi B =
(binit, B, A, Tg, F). On a que 7 = bgb; ... est une séquence d’états de B (c’est a dire 7 € X(B))
si et seulement si by = bjpir et Vi-i > 0= b; = biy1 € Tp.

Remarque. Les automates de Biichi utilisés pour reconnaitre les langages définis par les
propriétés PLTL utilisent comme alphabet I’ensemble des propositions d’état Px.

Représentation graphique des automates

On représente graphiquement un automate en associant un cercle & chaque état et une
fleche & chaque transition. L’état initial est repéré par une fleche incidente qui ne provient pas
d’un état source, et les états d’acceptation sont repérés par des doubles cercles. On numeérote
généralement les états de 0 & n (n + 1 est le nombre d’états de l'automate) et les fleches
étiquetées représentent les transitions.

Les automates présentés dans les figures 4.1 et 4.2 permettent respectivement de recon-
naitre les langages b.(a + ab)* (langage régulier) et (a + b)*.c¥ (langage w-régulier) vus précé-
demment.

*

F1G. 4.2 — Un automate de Biichi reconnaissant le langage w-régulier (a + b)*.c*
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Remarque. Dans la figure 4.2, on remarque qu’on représente deux transitions (I'une portant
létiquette a et 'autre I’étiquette b) par une seule fleche étiquetée par les deux lettres a et b
séparées par une virgule.

Acceptation des mots d’un langage

On dit souvent qu’un automate permet de réaliser la « lecture » d’un mot (voir par exemple
[Var96, CGP99|. Un automate accepte un mot en le lisant lettre par lettre, de gauche a droite.
Partant de I’état initial, ’automate évolue vers un état successeur si l'une des transitions issues
de I'état initial a pour étiquette la premiére lettre du mot. Le processus est réitéré & partir
de cet état successeur avec la deuxiéme lettre du mot, et ainsi de suite. ..

La définition 16 établit qu'un mot fini est accepté par un automate si celui-ci ne s’est pas
bloqué au cours de la lecture et qu’il a terminé dans un état d’acceptation.

Définition 16 (Acceptation d’un mot fini).

Une séquence 7 = by---bpr1 d’un automate B = (bjnit, B, A, T, F) accepte un mot
o =ag--an de l'alphabet A si et seulement si :

1. bozbinit/\V’i-(i € [On] #bi%bﬂ_l ETB)
2. bpy1 €F.

Les mots infinis donnent lieu & des lectures infinies, aussi on ne peut pas utiliser la notion
d’état terminal dans lequel s’arréterait l'automate de Biichi & la fin de la lecture d’'un mot
pour définir son acceptation. On dit qu'un mot infini est accepté par un automate de Biichi s’il
existe un état d’acceptation par lequel la lecture passe infiniment souvent. C’est ce qu’exprime
la définition 17.

Définition 17 (Acceptation d’un mot infini).

Une séquence 7 = boby -+ d’un automate de Biichi B = (binit, B, A,Tg,F) accepte un
mot 0 = apay - -- de Ualphabet A si et seulement si :

1. by = binsg AVi- (i >0=b; 5 by € Tp)

2. il existe un état d’acceptation apparaissant une infinité de fois dans 7.

4.2 Model-checking PLTL

Puisque chaque chemin d’exécution d’un systéme de transitions peut étre vu comme un
mot dont chaque lettre est une proposition d’état, alors I’ensemble des chemins d’exécution
d’un systéme de transitions définit un langage formé sur ’alphabet défini par I’ensemble des
propositions d’état. Nous appelons ce langage le langage du systéme de transitions. Nous avons
vu également qu’on associait & chaque formule P de la PLTL un langage w-régulier, décrit
par une expression w-réguliére décrivant la forme que doit respecter un chemin d’exécution
pour satisfaire P. Nous appelons ce langage le langage de la propriété.
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Le principe du model-checking est de vérifier que le langage du systéme de transitions est
inclus dans celui de la propriété. Ceci est équivalent & vérifier que l'intersection du langage
du systéme de transitions avec le langage de la négation de la propriété est un langage vide.
En pratique, on calcule 'intersection de deux langages en réalisant le produit synchrone des
automates les décrivant.

Nous précisons dans cette section quels sont les automates permettant de reconnaitre
des exécutions satisfaisant des propriétés PLTL (ou leurs négations, qui restent des propriétés
PLTL), et nous définissons le produit synchrone d’un systéme de transitions avec un automate
de Biichi. Puis, nous donnons intuitivement le principe de ’algorithme de model-checking
PLTL.

4.2.1 Automates de reconnaissance de propriétés PLTL

On considére un systéme de transitions étiquetées dont 1’ensemble des variables est X.
Les formules du futur de la PLTL exprimant des propriétés par rapport & ce systéme se
construisent a partir de l'ensemble Px défini dans la section 3.1.1, et des opérateurs du futur
(voir la définition 10 au chapitre 3). La définition 11 définit quant a elle la sémantique de la
PLTL par rapport & un chemin d’exécution maximal d’un systéme de transitions, que nous
appelons désormais une exécution.

Une exécution peut ainsi étre vue comme un mot (fini ou infini) sur 'alphabet Px, et
le théoréme 1 [MSS88, Var94, VW94] établit qu’on peut toujours construire un automate de
Biichi reconnaissant I’ensemble des exécutions satisfaisant une propriété PLTL donnée.

Théoréme 1. Etant donnée une formule P de la PLTL, on peut construire un automate de
Biichi B = (binit, B,Px,Tg,F), tel que le langage défini par B est exactement l’ensemble des
exécutions satisfaisant la formule P.

Remarque. Par abus de langage, nous parlerons d’un automate de Biichi reconnaissant une
propriété PLTL, ou encore d’un automate de Biichi codant une propriété PLTL, afin de
signifier un automate de Biichi reconnaissant les exécutions satisfaisant une formule PLTL.

Il existe de nombreux algorithmes permettant de construire automatiquement un automate
de Biichi a partir d’une propriété PLTL [WVS83, VW94, GPVW95, Cou99, EH00, GOO01].

Nous donnons trois exemples d’automates de Biichi non-déterministes permettant de re-
connaitre des propriétés PLTL. Dans ces exemples, p, g et r représentent des propositions
d’état. La figure 4.3 présente un automate permettant de reconnaitre toutes les exécutions
satisfaisant la formule O (p = (O ¢q). La figure 4.4 présente un automate reconnaissant la
propriété = O (p = O q) et la figure 4.5 présente un automate reconnaissant la propriété
—O@p@=qgWr).

4.2.2 Produit synchrone d’automates

Nous avons présenté au chapitre 1 la sémantique des systémes d’événements permettant de
spécifier un systeéme par un systéme de transitions étiquetées. Ces STE peuvent étre considérés
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Fi1G. 4.3 — Un automate de Biichi reconnaissant O (p = (O q)

VRAI ~q

OO

F1G. 4.4 — Un automate de Biichi reconnaissant —= O (p = ¢ q)

Fi1G. 4.5 — Un automate de Biichi reconnaissant =0 (p = ¢ W r)

85
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comme étant des automates d’un type particulier : ils ne possédent pas d’état d’acceptation
et ils sont munis d’une fonction de valuation £ permettant d’associer un décor (c’est a dire
une proposition d’état) a chaque état.

Chaque chemin de ce STE d’ensemble de variables X définit un mot (représentant une
exécution) sur l'alphabet constitué de ’ensemble des décors Dx défini par £. L’ensemble des
mots « maximaux » (c’est & dire ’ensemble des mots infinis, ou finis qu’on ne peut pas pro-
longer), qui correspondent & I’ensemble des chemins d’exécution maximaux du STE, modélise
I’ensemble des exécutions possibles du systéme.

En synchronisant le STE avec l'automate de Biichi modélisant une propriété PLTL a
vérifier, on réalise la lecture de toutes les exécutions possibles du systéme, afin de s’assurer
qu’aucune d’entre elles ne constitue une violation de la propriété.

Nous reprenons, dans cette section, la définition du produit synchrone d’'un STE et d’un
automate de Biichi telle qu’elle est présenté dans [CGP99], en ’adaptant & nos propres nota-
tions.

Le produit synchrone d’'un STE et d’un automate de Biichi est réalisé en transformant au
préalable le STE en un automate qui reconnait le langage de ce STE.

Un systéme de transitions étiquetées ST = (Sy, S, A, T, L), dont I'ensemble de variables
E /
est X, est transformé en un automate A = (2, S U {¢},Dx, T4, S U {2}) avec s LD, g €Ty

L . .
si et seulement si s — s’ € T, et avec ¢ ﬂ) s € T4 si et seulement si s € Sy.
L’automate A est un automate dont ’ensemble d’états est celui de ST auquel on ajoute
un état initial noté 2. L’ensemble des transitions est constitué des transitions de 7' dont les

étiquettes sont remplacées par le décor de leur état cible, augmenté des transitions de » vers
chaque état de Sy, et étiquetées par le décor de I’état de Sy auquel elles aboutissent.

Le produit synchrone d’'un STE transformé en automate et d'un automate de Biichi est
alors obtenu comme indiqué dans la définition 18.

Définition 18 (Produit synchrone d’une STE transformé et d’un automate de Bii-
chi).

Le produit synchrone d’un automate A = (1,S U {2},Dx,T4,S U {2}) obtenu par trans-
formation d’un STE, et d’un automate B = (bini, B,Px,Tg,F) est obtenu en calculant ’in-
tersection de A et B de la maniére suivante :

AN B = (1 X binit, (SU{2}) x B,Px,T',(SU{1}) x F)
avec (s1,b1) LN (s9,b9) € T' si et seulement si s Ly sy €eTanby Dby eTgAp = p.

Premier exemple

A titre d’exemple, considérons le STE ST, représenté dans la figure 4.6. Ce STE n’a
qu’un seul chemin d’exécution, correspondant a la séquence d’états o = sps15283 telle que
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FiG. 4.6 - Un STE ST

L(sg) =—pA-q, L(s1) =pA—q, L(s2) = pA—qet L(s3) =—pAgq. Sur la figure 4.6,
ces décors d’état sont indiqués entre parenthéses a l'intérieur de chaque état. L’automate A
obtenu en transformant ST comme indiqué précédemment est représenté dans la figure 4.7.

FiG. 4.7 — L’automate A obtenu par transformation de ST

La figure 4.9 représente 'automate obtenu en faisant le produit synchrone de A et d’'un
automate de Biichi BB reconnaissant la formule PLTL O(p = ¢gq), représenté dans la figure 4.8.

Fi1a. 4.8 — Un automate de Biichi B (déterministe) reconnaissant la propriété ¢ = O(p = O q)

L’automate produit représenté dans la figure 4.9 ne définit pas un langage vide, et donc le
langage de ST n’est pas inclus dans celui de la négation de la propriété O (p = ¢ q). Comme
O@(p=90q) =0 (pA0O=gq), alors on conclut que ST viole la propriété ¢ (p AO = q).

Deuxiéme exemple

Considérons maintenant le STE ST’ représenté dans la figure 4.10. La encore, ce STE
n’a qu'un seul chemin d’exécution, correspondant a la séquence d’états o' = sjs|shsh avec
L(sh) =pAN—q, L(s})=—pA-gq, L(sh) =-pA-qget L(s5)=—pA-gq.

L’automate A’ obtenu en transformant ST’ est représenté dans la figure 4.11.

Le produit synchrone de 'automate A’ obtenu par transformation de ST’ et de ’automate
de Biichi B reconnaissant la propriété O (p = ¢ q) (voir la figure 4.8), est représenté dans
la figure 4.12. Comme cet automate définit un langage vide, on en déduit que le langage de
ST’ est inclus dans celui de la négation de la propriété O (p = ¢ q). Ce qui signifie que ST’
satisfait la proprieté ~O(p= 0 q) = 0p AT g



88 CHAPITRE 4. LES AUTOMATES ET LE MODEL-CHECKING PLTL

Fi1G. 4.9 — Le produit synchrone de ST transformé en automate et de BB

o\ et w1\ e 52 e [ s3
(p Aq) w @ (=p Aq)

Fic. 4.10 — Un STE ST'

4.2.3 Principe de l’algorithme de model-checking PLTL

L’algorithme de model-checking pour la PLTL réalise le produit synchrone entre le STE
du systeme et un automate de Biichi représentant la négation de la propriété P.

Ensuite, dans le cas d’un systéme de transitions ST ne comportant que des chemins infinis,
le probléme du model-checking « ST |= P?» est résolu par la détection de composantes
fortement connexes sur I’automate produit. Si I'une de ces composantes fortement connexes
contient au moins un état d’acceptation, alors le model-checker conclut a l’existence d’une
violation de la propriété.

Pour détecter les composantes fortement connexes, il est possible d’utiliser 1’algorithme
de Tarjan [Tar83], qui est linéaire en temps d’exécution avec la taille du STE (O(|T|+|9|)).
D’autres algorithmes peuvent étre employés selon les besoins. Par exemple, lorsqu’on réalise
la construction du STE et le produit synchrone simultanément, il peut étre intéressant de ne
pas utiliser I’algorithme classique mais une version adaptée. C’est le cas dans le model-checker
SPIN [Hol91, Hol97a].

4.3 Limites & la mise en ceuvre du model-checking PLTL

4.3.1 La finitude de ’espace d’états

Nous avons vu que le model-checking PLTL effectue ’exploration exhaustive du systéme de
transitions représentant la spécification. Par conséquent, le model-checking ne peut s’appliquer
qu’a des systémes dont le nombre d’états est fini.

Il faut cependant préciser que certaines erreurs peuvent tout de méme étre détectées par
model-checking dans des systémes dont 1'espace d’états est infini, si le ou les états conduisant

‘ - ‘lﬁ_‘p : ‘:_‘p : ‘:_‘p : ‘

F1G. 4.11 — L’automate A’ obtenu par transformation de ST’
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FIG. 4.12 — Le produit synchrone de ST’ transformé en automate et de B

& une erreur sont présents dans la mémoire de I’ordinateur au moment de la vérification. Par
contre, I’absence d’erreur sur la partie finie contenue en mémoire ne permet en aucun de cas
de conclure & une absence globale d’erreur pour un systéme infini. Le model-checking peut
alors étre utilisé comme une technique facile & mettre en ceuvre permettant éventuellement
de découvrir certaines erreurs, mais il devient alors une méthode de wvalidation, et n’est plus
une méthode de vérification.

Si I'on souhaite vérifier des systémes dont ’espace d’états est infini par model-checking,
il est nécessaire de transformer le STE infini en un STE fini en ayant par exemple recours a
une méthode d’abstraction. Cela passe forcément par une perte d’'information par rapport au
STE initial, mais peut permettre de vérifier certaines propriétés. Par exemple, en fusionnant
des états par suppression des variables qui ne font pas l'objet de la propriété, on préserve les
propriétés de siireté, mais pas les propriétés de vivacité.

4.3.2 La complexité du model-checking PLTL

Dans [SBB199], Philippe SCHNOEBELEN définit la complexité en temps du model-checking
PLTL de la maniére suivante :

Pour ST, un STE et o, une formule PLTL , le model-checking de « est-ce que ST satisfait
© 2 » peut étre résolu en temps O((|S| + |T|) x 21¥1), ou [S] et |T| désignent respectivement le
nombre d’états et de transitions de ST, et ou [/ désigne le nombre d’opérateurs de la formule

@Y.

Ainsi, le model-checking PLTL est linéaire selon la taille du STE, mais exponentiel selon
la taille de la formule PLTL.

Il faut remarquer que les formules PLTL sont le plus souvent de « petite taille », ce qui
fait que la complexité exponentielle de la vérification par model-checking selon la taille de la
formule ne pose en général pas de problémes. En effet, dans la pratique, on ne rencontre pas
souvent de propriétés dont 'automate de Biichi a plus de 5 ou 6 états.

4.3.3 Le probléme de I’explosion combinatoire

Le principal probléme de 1’application du model-checking & des systémes réels est connu
sous le nom d’explosion combinatoire du nombre d’états. Nous présentons deux causes (non
exclusives) a ce probléme.
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Les systémes concurrents

Lors de la spécification de systémes complexes, il est courant de spécifier séparément
les différentes unités composant le systéme. Lorsque ces unités peuvent évoluer de maniére
paralléle, on parle de systémes concurrents. On représente alors le comportement global du
systéme, c’est & dire 'ensemble des exécutions possibles, par ’entrelacement des exécutions
propres a chacune des unités.

Ul uz2
al a2
bl b2

FiG. 4.13 — Deux unités Uy et Uy évoluant en paralléle

Considérons par exemple le systéme représenté dans la figure 4.13 oil deux unités U et
U, évoluent de maniére paralléle. Chacune de ces unités effectue deux « actions » : a1 puis by
pour Ui, et as puis by pour Us.

bl b2

FiG. 4.14 — Entrelacement des actions de U; et Us

Le STE obtenu par entrelacement des actions de U; et Uy est représenté dans la figure
4.14. Tl comporte 9 états et 12 transitions (pour 6 états et 4 transitions en faisant la somme
respectivement du nombre d’états et du nombre de transitions des modéles Uy et Us).

De maniére générale, un STE ST construit par entrelacement de n STEs ST'1,...,58T,
aura une taille de l’ordre de |ST1| x --- x |ST4|.
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La modélisation avec variables d’états

Le probléme de ’explosion combinatoire intervient également lorsque les états du systéme
modélisent la conjonction de variables d’états prenant leurs valeurs dans un domaine fini :
I’espace d’états croit alors de maniére exponentielle avec le nombre de variables.

En effet, considérons un ensemble de {z1, ..., z,} de variables d’états utiles a la description
d'un systéme. On note |Domaine(z;)| le nombre de valeurs que peut prendre la variable z;
n
dans son domaine (fini). Le nombre d’états potentiels est alors de [] |Domaine(z;)|. Si tous
i=1
les domaines ont le méme nombre | Domaine| de valeurs, alors le nombre d’états potentiels est
| Domaine|™. 11 faut toutefois noter qu’un bon nombre de ces états potentiels ne sont pas des
états atteignables. Le nombre d’états potentiels est donc une limite supérieure.

Toujours est-il que puisque l'algorithme de model-checking nécessite la construction ex-
plicite du STE a vérifier, le nombre d’états croit souvent de maniére telle que le STE devient
rapidement impossible & conserver dans la mémoire d’un ordinateur. Des techniques de ré-
duction ayant pour but de maitriser ’explosion combinatoire ont été congues pour pouvoir
effectuer la vérification de propriétés PLTL par model-checking sur des STE de grande taille.

4.4 Les techniques de réduction pour le model-checking

Nous présentons dans cette section quelques techniques pour le model-checking PLTL
permettant de répondre au probléme de ’explosion combinatoire du nombre d’états, en re-
présentant ’espace d’états de maniére différente. Cette présentation n’est pas exhaustive. Les
méthodes présentées ici ont en commun de s’appliquer facilement au model-checking PLTL,
contrairement & d’autres techniques de réduction telles que le model-checking symbolique
ou les BDD (Binary Decision Diagrams) qui sont le plus souvent utilisées dans le cadre du
model-checking CTL.

L’application de ces techniques passe souvent par une perte d’information au niveau du
STE, et le choix d’une technique particuliére est guidé par le type de propriétés que l'on
souhaite vérifier. En effet, chaque technique permet de conserver certains types de propriétés
mais pas d’autres.

4.4.1 Les techniques d’abstraction

Le terme abstraction désigne un ensemble de techniques ayant pour but de pouvoir ap-
pliquer le model-checking a des systémes de grande taille en travaillant non pas sur le STE
obtenu directement & partir de la spécification (que I’on appelle le STE concret), mais sur
un STE de taille réduite (que l'on appelle le STE abstrait) représentant une abstraction des
comportements initiaux.

Toutes ces techniques ont en commun de faire perdre de I'information & la spécification de
départ, avec pour conséquence qu’une propriété vérifiable sur le modéle concret ne l’est pas
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forcément sur le modéle abstrait. Cependant, I'utilisation de ces techniques est justifiée par
le fait que toute I'information n’est pas nécessairement utile & la vérification d’une propriété
donnée. Ainsi, le choix d’une technique particuliére et surtout la construction d’une abstraction
adaptée a la propriété permet en pratique sa vérification, & condition de pouvoir assurer que
si une propriété est vérifiée par le systéme abstrait alors elle I'est également par le systéme
concret.

L’abstraction par restriction

L’abstraction par restriction est une technique simple & mettre en ceuvre et qui consiste a
supprimer purement et simplement certains états ou certaines transitions du STE. On obtient
alors un STE ne modélisant qu’une partie des comportements du systéme. En d’autres termes,
cela revient & interdire certains comportements.

On peut par exemple supprimer un événement, ce qui se traduit par la suppression de
toutes les transitions portant son étiquette, et éventuellement de leurs états cibles.

Puisqu’elle supprime certaines exécutions, cette méthode ne permet pas en pratique de
vérifier un grand nombre de propriétés, a I’exception des propriétés d’atteignabilité. Par contre,
si une erreur est détectée dans le systéme abstrait, alors on peut garantir que ’erreur est
présente aussi dans le systéme concret. Ainsi, cette technique, par la simplicité de sa mise en
ceuvre, peut étre utilisée pour détecter rapidement des erreurs, mais ’absence d’erreur dans
le systéme abstrait ne saurait garantir que le modéle concret du systéme satisfait bien les
propriétés.

Utilisation de ’interprétation abstraite

L’interprétation abstraite pour définir des abstractions a été introduite dans [CC77]. Elle
est applicable & la vérification de propriétés. L’idée générale est de trouver, & partir d’une
spécification (concréte) et d’une propriété a vérifier, une spécification abstraite, plus simple,
telle que la satisfaction de la propriété par la spécification abstraite implique la satisfaction
de cette propriété par la spécification concréte.

On réalise une abstraction grace a la construction de deux fonctions « et 7y telle que la paire
(cv,7y) forme une connexion de Galois. La fonction «, appelée fonction d’abstraction, associe &
tout ensemble d’états du STE concret un ensemble d’états du STE abstrait. Inversement, la
fonction v, appelée fonction de concrétisation, associe & tout ensemble d’états du STE abstrait
un ensemble d’états du STE concret.

En pratique, on construit une interprétation abstraite en définissant une ou plusieurs
variables dont le domaine constitue une redéfinition de celui des variables concrétes. Les

valeurs de ces variables permettent alors de recouvrir les valeurs associées a plusieurs états
du STE concret.
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Dans [BC00], Didier BERT et Francis CAVE proposent une méthode de construction d’abs-
tractions intitulée décomposition disjonctive, applicable & des systémes modélisés par des sys-
témes d’événements B. Son principe est de trouver n prédicats ¢1,...,¢, tels que

n
I = V (,ZSj
j=1
ou I est l'invariant d’une spécification B. Cela permet la construction d’une connexion de
Galois («, 7).

Nous reprenons l’exemple du deuxiéme raffinement du robot, dont la spécification est
donnée dans la figure 2.4 page 40. Le STE correspondant a cette spécification est représenté
par la figure 3.5 de la page 66. Pour construire une abstraction de cette spécification, on
définit une variable booléenne syst wvide qui vaut VRAI si aucun dispositif n’est occupé, et
qui vaut FAUX sinon : syst_wvide = (dte = vid Adag = vid Adeg = vid). Ceci revient a définir
deux prédicats ¢1 et ¢o tels que

¢1 = (dty = vid A das = vid A dey = vid)
@2 = (dto = occ V dag = occ V deg = occ)

On abien I = ¢1 Vo : diy € {Vid, occ}/\dt1 = dtgNdty = dt1 Nday € {Vid, OCC}/\dag =
day A dey € {vid,occ} = &1V ¢a.

Le STE représentant cette abstraction est donné par la figure 4.15.

chgt dchgt

1
syst_vide
= VRAI

evac arr_p

F1G. 4.15 — Une abstraction du STE du deuxiéme raffinement du robot

Dans cet exemple, la fonction « associe & I'ensemble constitué de 1’état initial du STE
concret ’ensemble constitué de 1’état initial du STE abstrait. Elle associe & tout ensemble
non vide du STE concret ne contenant pas I’état initial I’ensemble constitué du deuxiéme état
du STE abstrait.

Inversement, la fonction v associe & ’ensemble constitué de I’état initial du STE abstrait
I’ensemble constitué de 1’état initial du STE concret. Elle associe au deuxiéme état du STE
abstrait I’ensemble constitué de tous les états non initiaux du STE concret.

L’abstraction que I’on réalise doit étre choisie en fonction des propriétés a vérifier si I’on
souhaite garantir qu’une propriété satisfaite par le modéle abstrait 1’est aussi par le modéle
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concret. Une étude systématique des propriétés préservées par abstraction a été menée dans
[LGST95]. Les auteurs y définissent un sous-langage du u-calcul arborescent qui est préservé
par les abstractions qui sont reliées par une connexion de Galois («, 7).

L’abstraction que 1’on réalise par interprétation abstraite garantit que si une propriété est
satisfaite sur le modéle abstrait, alors sa concrétisation est satisfaite sur le modéle concret. Par
contre, une erreur détectée sur le modéle abstrait est une erreur potentielle. En effet, réaliser
une abstraction par interprétation abstraite a pour effet d’ajouter des chemins d’exécution
dans le modéle abstrait. Dans ce cas, une violation d’une propriété détectée sur l'un des
chemins abstraits ne signifie pas forcément qu’il existe un chemin concret violant lui aussi
la propriété. Lorsque la réponse fournie par la vérification sur le modeéle abstrait est qu'une
erreur est potentielle, cela signifie que ’analyse a été réalisée sur un modéle trop abstrait pour
pouvoir conclure. Par exemple, la détection d’une violation des propriétés P6, P7 ou P8 sur le
STE de l'interprétation abstraite donné dans la figure 4.15 conduirait & déclarer qu’une erreur
est potentielle dans le modeéle concret. Par contre, la réussite (ou 1’échec) de la vérification
sur le STE de la figure 4.15 de la propriété O (syst_vide = { — syst_wvide), qui abstrait la
propriété O (dag = vid A dto = vid A deg = vid = { (dag = occ V dts = occ V deg = occ)),
permettrait d’affirmer que cette propriété est vérifiée (ou non) sur le modeéle concret.

4.4.2 IL’utilisation de contraintes ensemblistes

Le model-checking PLTL avec résolution de contraintes, tel qu’il a été congu dans [Py00,
Par00|, est mené sur des modéles dont les états sont décorés par des contraintes logico-
ensemblistes. Cette intégration des contraintes permet de représenter des ensembles d’états
d'un STE, non pas par énumération des valeurs possibles de chacune des variables, mais par
des contraintes sur le domaine d’appartenance des variables. Imaginons par exemple une va-
riable z entiére susceptible de prendre les valeurs 1, 2 et 3. Une énumération classique donnera
naissance a trois états différents, chaque état instanciant une valeur particuliére de x (on parle
alors d’états valués). Ces trois états pourraient étre représentés par un seul état contraint,
c’est a dire par un état décoré par la contrainte z € {1,2,3}. L’utilisation de contraintes
ensemblistes permet de réaliser une forme d’interprétation abstraite.

L’idée principale de cette technique est de représenter par un seul état contraint un en-
semble d’états valués ayant les mémes valeurs de vérité vis & vis des propriétés d’états qui
composent la propriété PLTL que 'on cherche & vérifier. Cette méthode permet donc de ré-
duire ’explosion combinatoire en agrégeant plusieurs états en un seul. Elle ouvre également
des perspectives quant & la vérification par model-checking des systémes paramétrés ou infinis.

Les systémes paramétrés sont des systémes dont le modéle varie en fonction d’un certain
nombre de paramétres (la taille d’une file d’attente par exemple, ou le nombre de processus,
...). Pour pouvoir appliquer le model-checking & un tel systéme, il faudrait instancier (quand
c’est possible) toutes les valeurs possibles des parameétres, ce qui aménerait a créer autant
de modeéles qu’il y a de valeurs. L’exemple du BRP présenté au chapitre 2 est typiquement
un systéme paramétré, dépendant d’au moins deux paramétres : le nombre de paquets par
fichier et le nombre maximum de retransmissions autorisées d’'un méme paquet. Pour pouvoir
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appliquer le model-checking & un tel systéme, nous avons fixé arbitrairement, au chapitre 3,
la valeur de ces deux paramétres a 2. Il est évident que le model-checking sur un tel modéle
ne peut prouver la satisfaction des propriétés que pour deux paquets et deux retransmissions
maximum.

On distingue les STEs contraints qui sont des STEs dont le décor est un ensemble de
contraintes, des STEs classiques que nous avons introduits au chapitre 3, dont le décor est une
valuation définie par une proposition de Dx. Il a été prouvé dans [Par00] que ’algorithme de
model-checking par résolution de contraintes est consistant et complet dans le cas des systémes
a états finis. C’est & dire qu’un cycle est détecté dans ’automate du produit synchrone du
STE contraint et de 'automate de la négation de la propriété, si et seulement si c’est un cycle
qui existe dans I’automate du produit synchrone du STE valué et de ’automate de la négation
de la propriété. Cette méthode permet de préserver toute les propriétés de la PLTL sur des
modéles finis. Par contre, la méthode n’est plus décidable dans le cas de systémes infinis.

4.4.3 Les techniques d’ordre partiel

Les techniques d’ordre partiel [Ove81, KP88, WG93| sont applicables a la modélisation de
systémes concurrents, décrits par un ensemble de processus évoluant de maniére parallele.

Ces techniques visent & réduire I’espace d’états qu’il est nécessaire d’explorer pour vérifier
des propriétés sur le modéle du systéme en s’attaquant & l'une des sources potentielles de
I’explosion combinatoire : la représentation du comportement global du systeme, c’est & dire les
différentes exécutions possibles, par entrelacement des actions propres a chacun des processus.
L’entrelacement est obtenu en faisant le produit des STEs décrivant les processus concurrents
du systéme. Les états du STE ainsi obtenu sont appelés les états globauz du systéme.

Dans ce qui suit, 'action e; désigne le fait de passer d’un état s & un état s’ grace a une
.y €;
transition s — s'.

FiG. 4.16 — Entrelacement de deux actions a et b indépendantes

L’idée principale des techniques d’ordre partiel repose sur le fait que le STE modélisant le
comportement global du systéme décrit souvent de maniére redondante plusieurs exécutions
équivalentes. Imaginons en effet deux actions a et b appartenant & deux processus différents
mais qui n’interagissent pas. Alors le fait d’exécuter d’abord a et ensuite b ou d’abord b et
ensuite a aboutit au méme résultat, mais est représenté par deux chemins différents dans le
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STE modélisant le comportement global du systéme (voir la figure 4.16, montrant le « dia-
mant » caractéristique). Pour vérifier une propriété ne reposant pas sur l'ordre dans lequel
s’enchainent les actions, il suffit de parcourir 1'un des chemins d’exécution.

En d’autres termes, nous dirons que les techniques d’ordre partiel permettent d’éviter la
représentation des entrelacements superflus.

Ces techniques reposent sur le fait qu’il peut exister des actions indépendantes I'une de
I’autre dans le parcours du STE modélisant le systéme global, et qu’alors I'ordre dans lequel
ces actions sont exécutées n’a pas d’importance quant & 1’état global atteint.

La définition de l'indépendance de deux actions repose sur deux conditions, la premiére
stipulant que deux actions indépendantes ne peuvent se rendre mutuellement exécutables ou
inexécutables, et la seconde indiquant que deux actions e; et ey indépendantes sont commu-
tatives, c’est & dire qu’exécuter d’abord e; puis e; méne au méme état global que d’exécuter
d’abord ey et ensuite e;.

En pratique, un calcul des actions indépendantes basé directement sur I'application de la
définition de cette relation d’indépendance serait trop cotiteux pour étre exploitable, aussi on
utilise des conditions suffisantes pour déterminer les ensembles d’actions indépendantes. Par
exemple, deux actions sont indépendantes si les ensembles de variables intervenant dans les
transitions qui leur correspondent sont disjoints.

Suite aux travaux de Antoni MAZURKIEWICZ [Maz86], on utilise la notion d’actions indé-
pendantes pour définir une relation d’équivalence entre séquences d’actions : deux séquences
d’actions sont équivalentes si elles peuvent étres obtenues ’'une de 1’autre par permutation
d’actions adjacentes. Deux séquences d’actions qui appartiennent & la méme classe d’équi-
valence ménent au méme état, et on n’explore alors qu'une seule séquence de la classe pour
vérifier une propriété.

Les algorithmes mettant en ceuvre des techniques d’ordre partiel reposent tous sur le méme
principe : ils effectuent un parcours de graphe classique, a cette différence prés qu’a chaque
état rencontré, un sous-ensemble de toutes les actions exécutables dans cet état est calculé,
et que seules les actions appartenant a ce sous-ensemble sont explorées.

Principalement, deux techniques ont été proposées pour calculer de tels sous-ensembles :

— la technique des « ensembles persistants » (persistent sets en anglais), ayant donné lieu
a toute une famille d’algorithmes [Val88, Val91, GW91],
— la technique des « ensembles en sommeil » (sleep sets en anglais) [God90, GWI1].

Ces deux techniques sont implantées dans le model-checker SPIN afin de réduire 1’espace
d’états qu’il est nécessaire d’explorer pour vérifier des propriétés PLTL. Lors du premier SPIN
workshop, Gerard J. HOLZMANN et Doron PELED ont exposé que les techniques d’ordre partiel
permettent de conserver toutes les propriétés PLTL qui ne font pas intervenir ’opérateur
temporel suivant O [HP95] (voir aussi [HP94]).
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Les persistent sets

On cherche & ne pas explorer les entrelacements superflus. Pour cela, lors de I’exploration
du STE du comportement global, on construit & chaque état s rencontré un ensemble persistant
d’actions issues de s, et on n’exécute que les actions de cet ensemble.

el e2

O

/\

FiG. 4.17 — L’action eg n’est pas indépendante de eo

Nous avons vu que si deux actions e; et eo sont indépendantes, alors les séquences d’actions
e1e2 et ege; sont équivalentes. Cependant, choisir de n’explorer qu’une seule action parmi
celles, indépendantes, qui sont issues d’un état n’est pas suffisant, comme le montre la figure
4.17, ol e; et ey sont des actions indépendantes. Si ’on choisit de n’exécuter que ’action es
a partir de s, alors on n’explore pas la partie du STE issue de s’ par exécution de e3.

La construction d’ensembles persistants permet d’éviter ’oubli de telles exécutions. In-
tuitivement, un ensemble T}, d’actions est persistant dans un état s si et seulement si tout
chemin d’exécution partant de s et ne faisant intervenir que des actions n’appartenant pas
a T, n’est composé que d’actions indépendantes de celles de T},. En d’autres termes, les sé-
quences d’actions n’appartenant pas & Tp issues de s ont une séquence d’actions appartenant
a Tj issue de s équivalente.

quoique 'on fasse depuis s en restant en dehors de T, n’a pas d’influence sur les compor-
tements observés grace a Tj,.

Dans 'exemple de la figure 4.17, on peut construire deux ensembles persistants en s : {e1 }
et {e1,e2}. L’ensemble {e2} n’est pas persistant en s.

Remarque. L’ensemble de toutes les actions exécutables depuis un état s est un ensemble
persistant en s puisque, de maniere triviale, aucun état n’est accessible depuis s sans exécuter
d’actions de cet ensemble.

En pratique, on utilise des heuristiques visant & construire depuis chaque état ’ensemble
persistant le plus petit possible en espérant que cela minimisera le nombre de transitions a ex-
plorer globalement. Les différents algorithmes proposés permettant de calculer des ensembles
persistants [Ove81, Val91, GW91] différent par le compromis qu’ils essaient de trouver entre
la taille de I'ensemble persistant et la complexité du calcul permettant de les obtenir. On
trouve dans [HGP92| une comparaison de ces divers algorithmes.
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Les sleep sets

La technique des sleep sets (que 'on peut traduire par « ensembles en sommeil ») [GW91]
ne cherche pas & réduire le nombre d’états & explorer mais uniquement le nombre de transi-
tions. Cette technique est en général utilisée conjointement a celle des ensembles persistants,
notamment afin d’éviter d’exécuter plusieurs fois une action issue de ’entrelacement d’actions
indépendantes que cette derniére technique n’a pas suffi & éliminer.

Si I'idée des ensembles persistants était d’anticiper les entrelacements superflus, celle des
sleep sets est plutot d’éviter leur redondance en conservant une trace des actions déja exé-
cutées. Pour cela, lors du parcours du STE modélisant le comportement global du systéme,
on construit & chaque état rencontré un sleep set contenant des actions exécutables depuis
cet état mais qui ne seront pas exécutées. La construction d’un sleep set est effectuée de la
maniére suivante :

— le sleep set associé a I’état initial est I’ensemble vide,

— le sleep set d’un état s’ atteint depuis un état s par une action e est constitué du sleep
set de s, auquel sont ajoutées les actions issues de s déja exécutées lors du parcours, et
duquel sont retirées les actions qui ne sont pas indépendantes de e.

Les actions appartenant au sleep set d’un état ne sont pas exécutées lors du parcours du
STE.

FiG. 4.18 — Exemples de sleep sets

La figure 4.18 montre les sleep sets associés & chaque état d’'un STE obtenu en entrelacant
les actions a et b d’un processus et les actions ¢ et d d’un autre processus, les actions de ces
processus étant indépendantes deux & deux. Les sleep sets sont représentés entre accolades &
droite des états, lorsque 'on effectue un parcours du STE en profondeur d’abord. Les actions
non exécutées lors de ce parcours sont représentées en clair.
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4.5 Conclusion

Nous avons vu dans ce chapitre comment le model-checking permettait de vérifier au-
tomatiquement (c’est a dire sans interaction avec 'utilisateur) des propriétés PLTL sur des
systémes & états finis modélisés par des STE.

Le principal obstacle & 'utilisation de cette technique est que les systémes complexes ont
souvent un trop grand nombre d’états, et dépassent la capacité des outils. On doit alors avoir
recours & des techniques permettant de réduire ce phénoméne d’explosion combinatoire afin
de rendre possible la vérification par model-checking de systémes de grande taille. Nous avons
présenté quelques unes de ces techniques.

Dans la deuxiéme partie de ce document, nous présentons notre contribution a ce pro-
bléme en proposant une technique permettant de vérifier sur des STE obtenus & partir de
spécifications B des propriétés PLTL de maniére modulaire. Cette méthode consiste & décou-
per 'espace d’états, a partir de la relation de raffinement B entre deux spécifications, en un
ensemble de modules indépendants et a vérifier les propriétés sur chacun des modules. Elle
est applicable & une classe de propriétés PLTL, caractérisée par une condition suffisante que
doit vérifier 'automate de Biichi qui code leur négation. Les techniques de réduction que nous
avons présentées restent applicables a chacun de ces modules.
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Chapitre 5

La vérification modulaire : une
réponse au probléme de ’explosion
combinatoire

Dans ce chapitre, nous présentons une méthode de vérification de propriétés dynamiques
permettant de faire face au probléme de 1’explosion combinatoire. Commencons par re-situer
le contexte d’application de cette méthode. Nous souhaitons vérifier formellement que des sys-
témes spécifiés en B satisfont des propriétés dynamiques exprimées en PLTL. En construisant
un STE a partir de la spécification B, on peut utiliser la technique du model-checking pour
assurer la vérification des propriétés. Le principal obstacle & 1'utilisation de cette technique
est ’explosion combinatoire du nombre d’états modélisant le systéme. Il s’agit donc de réduire
la taille (c’est & dire le nombre d’états) du STE a vérifier par model-checking lorsque celui-ci
devient trop gros pour tenir intégralement dans la mémoire d’un ordinateur.

5.1 Principe de la vérification modulaire

5.1.1 Idée

La technique de vérification modulaire que nous proposons repose sur une idée simple :
si un STE est trop gros pour tenir intégralement dans la mémoire d'un ordinateur, on va le
découper en un ensemble de « sous-STE! » de plus petite taille afin que chacun d’eux puisse
étre stocké en mémoire, et on va mener la vérification des propriétés sur chacun de ces sous-
STE pris séparément. Nous appelons ces sous-STE des modules. Le STE initial est quant &
lui appelé le STE global.

Le résultat que nous attendons de ’application de cette méthode est de pouvoir conclure,
quand une propriété est vraie sur chacun des modules, qu’elle est vraie sur le STE initial.

'La notion de sous-STE est identique & celle de sous-graphe.

103
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5.1.2 Le découpage en modules

Afin de perdre le moins d’information possible lors du découpage en modules, il semble
raisonnable de considérer que chaque état du STE global doit appartenir & un module au
moins. De cette maniére, on s’assure de pouvoir vérifier de maniére modulaire les propriétés
invariantes du systéme puisque chaque état du STE global sera évalué au moins une fois au
cours d’une analyse successive des modules.

Si chaque transition du STE global est présente dans au moins un des modules, alors on
s’assure de pouvoir vérifier aussi de maniére modulaire les invariants dynamiques. En effet,
ceux-ci peuvent étre vérifiés par model-checking en évaluant chaque état et son successeur. Si
chaque transition du STE global est présente dans un module au moins, alors toute succession
de deux états sera évaluée.

Nous proposons donc que le découpage modulaire constitue une partition des transitions
du STE global, et un recouvrement des états de ce dernier. Les états peuvent appartenir a
plusieurs modules puisqu’ils peuvent étre a la fois I’état cible d’une transition d’un module,
et I’état source d’une transition d’un autre module. Dans la figure 5.1, nous avons représenté
un état s appartenant a deux modules M7 et My. Chaque module est représenté entouré d’un
ovale épais.

M1 M2

OO0

FiG. 5.1 — Un état appartenant a deux modules

Dans la définition 19, nous définissons un module issu d’un STE.

Soit ST = (Sy, S, A, T, L) un systéme de transitions étiquetées. Considérons une partition
de I’ensemble S des états. Chaque élément de cette partition peut étre considéré comme une
classe d’équivalence C;, et 'intersection des C; deux & deux est vide. Nous appelons transition
de sortie par rapport a C; une transition s — s’ € T telle que s € C; et s’ & C;. Nous définissons
un module comme étant un systéme de transitions dont :

— ’ensemble d’états est C; augmenté des états cibles des transitions de sortie,
— P’ensemble des états initiaux est ’ensemble des états de C; qui n’ont pas de prédécesseur

dans C;,

— P’ensemble des transitions est I’ensemble des transitions de ST dont I’état source appar-
tient & C;,

— P’ensemble des étiquettes est ’ensemble des étiquettes de ST étiquetant des transitions
du module,

— la fonction de valuation est celle de ST restreinte aux états du module.
Définition 19 (Module).
Soit ST = (So, S, A, T, L) un systéme de transitions étiquetées. Soit C une classe d’équi-
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valence définie par une partition de S. Un module issu de C est un systéme de transitions
étiquetées M = (Snry, Sary Ant, Tar, Lar) défini de la maniére suivante :

- Sy=Cu{seS/3s5s - s5s8cTAscCNs EC}
- Sy =1{s'€C/s €Sy VVs-s 55 €T =s¢C}

- Ty={s5s€cT/seC}
~Ay={ecA/sSs cTy}

— L est la restriction de L sur Sy

Nous appelons états internes d’'un module les états qui appartiennent a la classe d’équi-
valence, et nous appelons états de sortie d’'un module les états qui n’appartiennent pas a la
classe d’équivalence mais qui sont les états cibles des transitions de sortie.

Avec la définition 19, I’ensemble des modules d’'un STE définit bien une partition de
I’ensemble des transitions du STE, et un recouvrement de I’ensemble des états du STE.

5.2 Définition de la vérifiabilité modulaire

Nous rappelons que nous proposons de vérifier les propriétés d’un systéme en découpant
le STE modélisant ce systéme en un ensemble de modules. La vérification modulaire d’une
propriété consiste alors a vérifier cette propriété sur chaque module de maniére séparée et
indépendante, et & conclure, lorsque la propriété est vraie sur chacun des modules, qu’elle est
vraie globalement (c’est & dire sur le STE global).

Nous avons justifié intuitivement le fait que les propriétés invariantes et les invariants
dynamiques pouvaient étre vérifiés de cette maniére. Qu’en est-il des autres propriétés dyna-
miques ?

Il faut tout d’abord noter que le fait qu’une propriété soit vraie sur tous les modules
ne suffit pas a conclure qu’elle est globalement vraie. En effet, les propriétés dynamiques
modélisent des comportements observables sur des successions de plusieurs états, c’est & dire
sur des chemins d’exécution. Le découpage en modules a pour effet « d’interrompre » les
chemins d’exécution et lorsqu’une propriété est vraie sur un chemin interrompu, rien ne permet
a priori de garantir que la propriété serait restée vraie si ’on avait poursuivi I’exploration du
chemin. Nous verrons plus loin dans cette section ’exemple de la propriété O (p = O q), qui
peut étre vraie sur tous les modules d'un STE mais fausse globalement.

Cependant, un certain nombre de propriétés PLTL ont pour particularité d’étre vraies
globalement lorsqu’elles sont vraies sur tous les modules d’un STE. C’est notamment le cas
des trois schémas de contrainte dynamique introduits par Jean-Raymond ABRIAL et Louis
MussAT dans [AM98], et dont nous avons vu qu’ils pouvaient étre modélisés par des formules
PLTL.

Nous disons d’une propriété PLTL P qu’elle est vérifiable modulairement si et seulement
sion a:

P est vraie sur chaque module = P est vraie globalement.
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Ainsi, il faut s’assurer qu’une propriété est vérifiable modulairement avant de la vérifier de
maniére modulaire. Nous donnerons dans la section 5.4 une condition suffisante permettant
d’affirmer qu’une propriété est vérifiable modulairement.

Afin de vérifier qu’une propriété est vérifiable modulairement, on suppose qu’elle est fausse
globalement. En effet, on remarque que

P est vraie sur chaque module = P est vraie globalement
est équivalent &
P est fausse globalement = P est fausse sur au moins un module..

Si ’on réussit & prouver que lorsqu’une propriété est globalement fausse alors elle est également
fausse sur au moins un module, alors on sait que la propriété est vérifiable modulairement.

Dans la définition 20, nous formalisons la notion de propriété PLTL vérifiable modulai-
rement. Nous rappelons que la notation X(S7T) désigne ’ensemble des chemins d’exécution
maximaux d’un systéme de transitions S7'.

Définition 20 (Propriété vérifiable modulairement).

Soit P une propriété PLTL. Soit ST, un systéme de transitions étiquetées découpé en un
ensemble M de modules. La propriété P est vérifiable modulairement si et seulement si on a :

VM- MeMAMEP)= ST =P
ce qui est équivalent d :

~(STEP)=3IM-FJo-MeMANoceELM)ANo=-P.

5.3 Deux exemples de propriétés face a la vérifiabilité modu-
laire

A titre d’exemple, nous allons observer le comportement de deux schémas de propriété
lors d’un découpage modulaire. Ces deux schémas sont O (p = ¢ gq) et O(p = Ogq),oupet g
sont des propositions.

Le premier de ces schémas est vérifiable modulairement, comme il sera établi dans la
section 5.4, tandis que le second ne l'est pas. Dans chacun des deux cas, on considére que la
propriété est fausse globalement, c’est & dire qu’il existe un chemin d’exécution d’un systéme
de transitions étiquetées global ne satisfaisant pas la propriété, et on exhibe un tel chemin
d’exécution. Lors du découpage modulaire, le chemin peut étre interrompu, et on regarde si
un tel chemin interrompu continue a violer la propriété.
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5.3.1 Un exemple de propriété vérifiable modulairement : O (p = ¢ q)

Supposons une propriété PLTL P = O (p = ¢ q), globalement fausse. Cela signifie qu’il
existe un chemin d’exécution d’un systéme de transitions étiquetées satisfaisant la négation
de la propriété. On remarque que — P est sémantiquement équivalent & ¢ (p AL —¢). Ainsi, il
existe un chemin d’exécution contenant un état vérifiant p A — ¢ et tel que tous les successeurs
de cet état vérifient — q.

La figure 5.2 présente une tel chemin, ainsi quun découpage en deux modules qui a pour
effet de couper en deux ce chemin.

F1G. 5.2 — Un chemin satisfaisant = O (p = ¢ ¢), découpé en deux

Si I'on suppose qu’aucun état du module My ne vérifie p, alors P est trivialement vraie
sur ce module. Par contre, dans le module M, il existe un état satisfaisant p A — ¢ et dont
tous les successeurs satisfont — ¢. En conséquence, P est fausse sur le module M, ce qui est
le résultat qu’on attendait d’une propriété vérifiable modulairement : puisqu’elle est fausse
globalement, il doit exister un module dans lequel la propriété est également fausse, quel que
soit le découpage modulaire.

5.3.2 Un exemple de propriété non vérifiable modulairement : [J (p = O q)

Supposons une propriété PLTL P = O (p = O ¢), globalement fausse. Cela signifie qu'’il
existe un chemin d’exécution d’un systéme de transitions étiquetées satisfaisant la négation
de la propriété. On remarque que — P est sémantiquement équivalent & ¢ (p A ¢ = ¢). Ainsi, il
existe un chemin d’exécution contenant un état vérifiant p et tel que I’'un des successeurs de
cet état vérifie - q.

Nous avons représenté un exemple d’un tel chemin dans la figure 5.3, ainsi qu’un découpage
en deux modules qui a pour effet de couper en deux ce chemin.

Dans le module My, il se peut qu’aucun état ne vérifie p et P est alors trivialement vraie sur
ce module. Dans le module My, I’état vérifiant p est maintenant suivi sur le chemin d’exécution
coupé d’états qui vérifient tous g, de telle sorte que ce chemin (coupé) ne constitue plus une
violation de la propriété O (p = O gq). Ainsi, si ’on suppose que les autres chemins du module
M, satisfont aussi la propriété P, alors on a que P est vraie sur tous les modules (M; et My),
alors qu’elle est globalement fausse. Ce contre-exemple suffit & prouver que O (p = [q) n’est
pas une propriété vérifiable modulairement.
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~Op@p=0q) <= 0(@AO9q)

F1G. 5.3 — Un chemin satisfaisant = (p = O ¢q), découpé en deux

5.3.3 Différence entre les deux types de propriétés

Le fait qu’une propriété de la forme O (p = ¢ g) soit vérifiable modulairement peut
s’expliquer de la maniére suivante : s’il existe un chemin global qui viole la propriété, alors
ce chemin contient un état vérifiant p suivi d’états vérifiant tous — ¢. Lorsque ’on coupe ce
chemin, ’état vérifiant p reste quand méme suivi d’états vérifiant tous — ¢, de telle sorte que
le chemin coupé viole lui aussi la propriété O (p = ¢ q).

Le cas d'une propriété de la forme O (p = O q) est différent. En effet, pour qu’un chemin
global viole cette propriété, il suffit que parmi les successeurs d’un état vérifiant p se trouve un
seul état vérifiant —q. Si, aprés ’état vérifiant p, la coupure du chemin se produit alors qu’on
n’a pas encore atteint un état vérifiant — ¢, alors le chemin coupé ne viole plus la propriété,
comme illustré par la figure 5.3.

5.4 Preuve de la vérifiabilité modulaire pour une classe de pro-
priétés PLTL

Dans cette section, nous prouvons qu’un certain nombre de propriétés PLTL sont des
propriétés vérifiables modulairement. Nous donnons pour cela une condition, et nous montrons
que cette condition est suffisante pour affirmer qu’une propriété est vérifiable modulairement
[MMJ00, JMMO1].

Pour donner cette condition suffisante, nous nous intéressons non pas a la propriété PLTL
elle-méme, mais & un automate de Biichi qui permet de coder sa négation (voir la section 4.2.1).
Si un tel automate a une forme particuliére (d’ordre syntaxique), décrite par la définition 21,
alors la propriété dont il code la négation est une propriété vérifiable modulairement.

5.4.1 L’idée d’une classe d’automates de Biichi

Une maniére de prouver qu’une propriété est vérifiable modulairement est de s’assurer que
si cette propriété est fausse globalement, alors elle est nécessairement fausse sur I’'un au moins
des modules, quelle que soit la décomposition en modules.

La condition suffisante que nous donnons pour la vérifiabilité modulaire d’une propriété
repose sur 1’idée suivante : si, sur un chemin d’exécution, la violation d’une propriété devient
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Violation

/\
(o () —( —()
(AN

Fi1G. 5.4 — La violation permanente d’une propriété a partir d’un état s

permanente a partir d’'un état s (voir la figure 5.4) alors ce chemin, s’il est coupé apres 'état
s, reste un chemin qui viole la propriété. C’est le cas par exemple lors de la violation d’une
propriété de la forme O (p = ¢ ¢) (voir la figure 5.2 page 107).

La méme chose peut étre dite lorsqu’une seule transition suffit & provoquer une violation
irrémédiable (et donc permanente) de la propriété. Par exemple, un chemin comportant un
état s vérifiant une proposition p suivi d'un état s’ vérifiant une proposition — ¢ viole la
propriété O (p = O q) (voir la figure 5.5), méme s’il est coupé apres la transition s — s'.

Violation

() ,C) -5 () ()
/ /

p -q

F1G. 5.5 - Une violation de la propriété O (p = O q)

Comme on sait que tout état, mais aussi toute transition d’un STE global appartient
nécessairement & I’'un de ses modules, alors la violation de la propriété sera détectée au niveau
de ce module.

Nous cherchons donc & reconnaitre des propriétés qui, lorsqu’elles sont violées par un
chemin d’exécution, le sont de maniére permanente & partir de la succession de deux états au
plus de ce chemin.

Etats d'acceptation

o280
9—0

Fi1G. 5.6 — Un automate de Biichi reconnaissant la violation d’une propriété vérifiable modu-
lairement

Un automate de Biichi capable de reconnaitre une violation permanente & partir de la
lecture de deux états consécutifs d’'un chemin d’exécution est un automate de Biichi qui,
aprés avoir commencé 3 reconnaitre une violation, c’est & dire aprés avoir quitté son état
initial, rejoint un état d’acceptation en passant par au plus un état intermédiaire, et qui ne
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peut plus alors évoluer que sur des états d’acceptation. La figure 5.6 schématise un exemple
d’un tel automate de Biichi.

Remarque. Le cas ol 'automate rejoint directement les états d’acceptation aprés avoir quitté
I’état initial correspond au cas ol la violation de la propriété devient permanente & partir d’un
seul état, tandis que le cas ot ’automate passe auparavant par un état intermédiaire qui n’est
pas un état d’acceptation correspond au cas oul c’est la succession de deux états qui provoque
la violation permanente.

Nous appelons C;;,0q 1a classe des automates de Biichi ayant cette propriété et cette classe
est définie par la définition 21.

Définition 21 (La classe C,,;oq d’automates de Biichi).
Soit B = (binit, B, P, T, F) un automate de Biichi. B € Cpoq si et seulement si :

VT-TEZ(B)/\T:bobl...:>E|k-k>0/\Vi-((i<k:>bi:bmit)/\(’i>k:>bi€f)).

Il nous reste maintenant & établir la preuve que les automates de Cp,0q Sont des automates
qui reconnaissent des négations de propriétés vérifiables modulairement.

5.4.2 Preuve que les automates de C,,,; reconnaissent la négation de pro-
priétés vérifiables modulairement

La démonstration s’organise de la maniére suivante : aprés avoir établi deux résultats
préliminaires (les lemmes 2 et 3), on suppose qu’'une propriété P de la PLTL est violée par
un chemin d’exécution maximal d'un STE global, et on suppose qu’un automate B € Cy,0q4
accepte les exécutions qui violent P. On établit alors qu’une fois le STE découpé en modules,
il existe un chemin maximal de 'un des modules qui est tel qu’il est lui aussi accepté par B.
Comme B accepte toutes les exécutions qui violent la propriété P, on en déduit que P est
fausse sur le module auquel appartient ce chemin. C’est ce qu’établit le théoréme 4 qui dit
que si une propriété dont on peut coder la négation par un automate B € Cp,oq est fausse
globalement, alors elle est fausse aussi sur un module.

Lemme 2. Soit ST un systéme de transitions découpé en modules. Toute transition de ST
appartient & un module.

Démonstration. Ce résultat est trivial car, par construction, ’ensemble des ensembles de
transitions de chaque module constitue une partition de ’ensemble des transitions de ST
(voir la définition 19 d’un module d'un STE). O

Lemme 3. Un chemin d’exécution d’un module qui passe par un état de sortie de ce module
est un chemin d’exécution mazimal de ce module, qui se termine par cet état de sortie.

Démonstration. Soit M = (S, Sm, Anr, Tar, L) un module d’un systéme de transitions
ST = (S,S,A,T,L). Soit ¢ = 5981+ 8.+ un chemin d’exécution de M tel que s. est un
état de sortie de M. Soit C la classe d’équivalence dont est issu M : s. & C car s, est un état
de sortie de M.
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Puisque T = {s > s' € T / s € C} alors on a :
Vs-s¢C=>Vs -Ve-s s &Tu.
Donc, en particulier, puisque s, € C alors il n’existe pas de transition de Tjs ayant s. pour

état source. Exprimé autrement, s, n’a pas de successeur dans M et donc o = sgs1---Sc- -+,
que ’on peut écrire plus simplement o = s¢s1 - - - S¢, €st un chemin maximal de M. O

Théoréme 4. Soit P une propriété PLTL et soit B, un automate de Biichi permettant de
coder = P. Si B € Cppoq alors P est une propriété vérifiable modulairement.

Démonstration. Soit P une propriété de la PLTL. Soit ST = (Sy, S, A,T, L), un systéme de
transitions violant la propriété : = (ST = P). Soit M, un découpage de ST en modules.

On veut montrer que s’il existe B € C,,,0q tel que B reconnait — P alors il existe un module
M € M dans lequel la propriété est violée, c’est & dire qu’on veut montrer que :

M -30' M e MAd €eS(M)Ao' == P.
Soit donc B = (binit, B, Pg, 1B, F), un automate de Biichi reconnaissant — P dont on
suppose qu’il appartient & Croq @ B € Crnod-
Puisque = (ST |= P), alors on a :
do-0€X(ST)No =~ P.

Puisque B reconnait — P alors il existe une séquence 7 = bgb; ... d’états de B acceptant
0 =8081.--8 18k -- -, et comme B € Cpp,q alors on a pour 7 :

Jk-k>0AVYi-((i <k =b; =binit) N (i >k = b € F)).

Avec un tel k, considérons si_1 et s, respectivement le (k — 1)-éme et k-éme élément
(état) du chemin o. La transition sx_1; — si appartient nécessairement & un module (d’apres
le lemme 2). On nomme M ce module, M = (Snz,, Sar, Anrs Toar, L) et ona: sg_1 — s, € Ty

On considére o;_1, le chemin maximal de ST défini par :
op—1 €EX(ST)Nog—1 = Sk—1Sk - - -

Par rapport & M, deux cas doivent étre envisagés : soit op_1 est « coupé » dans M au niveau
d’un état de sortie s, de M, soit o;_1 est intégralement contenu dans M. Dans les deux cas,
on veut prouver que la partie de o;_1 contenue dans M constitue un chemin d’exécution
maximal de M qui viole la propriété P.

Premier cas. Le chemin oj_1 = s;_15;--- maximal de ST est coupé dans M sur un état
de sortie s, de M. Ce premier cas s’écrit :

Jerc>kNog 1 =8k 18k "ScScr1  NSc € Sy A Sey1 & Su-

On considére ¢’, le chemin oy 1 coupé dans M : o' = s 18-+ s, (avec ¢ > k). o’ est un
chemin maximal de M car s, est un état de sortie de M (lemme 3). De plus, ¢’ est accepté
par B pour les deux raisons suivantes :
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1. puisque 7T accepte o alors on a :
Vi-i>0= 3 2 bipy b B by € T A L(si) = pi
et donc en particulier on a :
Vi-i€[k—1---c] = 3 B by -b; B by € T A L(si) = pi,

2. B € Cy,0q donc on a :
br—1 = binit Nbey1 € F.
Ainsi, on a bien ¢’ = - P.

Deuxiéme cas. Le chemin oj;_1 n’est pas coupé dans M, ce que ’on écrit :

Vit >kANogp_1=8Sp_1Sc "= S; € Sum.

Puisque 0j_1 est un chemin maximal de ST, et que tous les états de o;_1 sont des états
de M alors oj_1 est un chemin maximal de M. De plus, o;_1 est accepté par B car :

1. puisque 7 accepte ¢ alors on a :
Vi-i>0= 3b; B by by 25 b €T A L(si) = pi
et donc en particulier on a :
Vi-i>k—1=3b; B bip1-b; B by € T AL(si) = pis

2. B € Cpyoq donc on a :
be—1 = bt AVi-i >k =0b€F.

On en déduit que dans le deuxiéme cas, avec o/ = o _1, on a aussi o’ = = P. O

5.5 Application a& des schémas de propriétés dynamiques

La classe Cp0q d’automates de Biichi permet de définir une classe de propriétés PLTL
vérifiables modulairement. Nous présentons dans cette section plusieurs schémas de propriétés
qui appartiennent & cette classe.

5.5.1 Les contraintes dynamiques B sont vérifiables modulairement

Nous avons vu dans la section 3.2.3 que les contraintes dynamiques B définies par Jean-
Raymond ABRIAL et Louis MUSSAT pouvaient étre modélisées par des schémas de propriétés
PLTL. L’observation des automates de Biichi qui codent les négations de chacun de ces sché-
mas montre, d’aprés le théoréme 4, que ces contraintes dynamiques sont vérifiables modulai-
rement.
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L’invariant dynamique

L’invariant dynamique P(X, X') s’exprime par une formule PLTL de la forme O P, ou P
est une formule PLTL définie par la grammaire suivante (voir la section 3.2.3 au chapitre 3) :

P:=pa|Qpa|-P|PVP

ol pa est une proposition atomique.

Ces formules se mettent sous une forme normale conjonctive dont la négation — P est une
forme normale disjonctive, dont "automate de Biichi appartient & C,04-

Par exemple, la figure 5.7 présente un automate de Biichi qui code la négation de O (p =
(Oq), c’est a dire un automate de Biichi qui code { p A () —¢. Cet automate appartient & Cp,oq
et donc O (p = O ¢q) est une propriété vérifiable modulairement.

VRAI VRAI

o=~~~

F1G. 5.7 — Un automate de Biichi reconnaissant = O (p = O q)

La modalité Leadsto

La modalité Select p Leadsto g Invariant J Variant Va End s’exprime par une propriété
PLTL de la forme O (p = ¢ q), ou p et g sont des propositions. Un automate de Biichi qui
code la négation de O (p = ¢ q) est présenté dans la figure 5.8 (la négation de O (p = ¢ q)
est équivalente & ¢ (p A —q)). Cet automate appartient & Cp,oq et donc O (p = ¢ ¢) est une
propriété vérifiable modulairement.

VRAI ~q

oEe

Fi1G. 5.8 — Un automate de Biichi reconnaissant = O (p = ¢ q)

La modalité Until

La modalité Select p Until g Invariant J Variant Va End s’exprime par une propriété
PLTL de la forme O (p = p U q), ol p et g sont des propositions. Un automate de Biichi qui
code la négation de O (p = p U q) est présenté dans la figure 5.9 (la négation de O (p = p U q)
est équivalente & O (p A = (p U q))). Cet automate appartient & Cpoq €t donc O (p = p U q)
est une propriété vérifiable modulairement.
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F1G. 5.9 — Un automate de Biichi reconnaissant - O (p = p U q)

5.5.2 D’autres propriétés PLTL sont vérifiables modulairement

Il n’y a pas que les contraintes dynamiques B qui soient vérifiables modulairement. Nous
examinons ici trois schémas de propriétés PLTL qui ne sont pas exprimables en B mais qui
sont des propriétés vérifiables modulairement.

Le schéma de propriété O (p = q U )

Le schéma de propriété PLTL O (p = g U r), ou p, q et r sont des propositions, n’est
pas exprimable directement sous forme d’une contrainte dynamique B, mais est néanmoins un
schéma, de propriété trés couramment utilisé dans la pratique. Nous avons représenté dans la
figure 5.10 un automate de Biichi qui code la négation de cette propriété, et nous en déduisons
que OO (p = q U r) est une propriété vérifiable modulairement.

F1G. 5.10 — Un automate de Biichi reconnaissant = O (p = q U 1)

Le schéma de propriété O (p = (0 q) UT)

Le schéma de propriété PLTL O (p = (0 q) U r) (ou p, g et r sont des propositions)
est moins couramment rencontré dans la pratique, mais il peut cependant étre utilisé pour
spécifier des besoins spécifiques.

Sa signification intuitive est la suivante : sur tous les chemins d’exécution, un état vérifiant
p a parmi ses successeurs un état vérifiant r. Entre ces deux états, on a toujours la possibilité
de rencontrer un état vérifiant ¢ dans le futur. Par exemple, un chemin d’exécution maximal
d'un STE dont les états satisfont successivement p, — ¢, ¢, — q,q,r est un chemin d’exécution
qui satisfait la propriété. En revanche, un chemin d’exécution maximal d'un STE dont les états



5.6. CONCLUSION 115

vérifient successivement p,-¢q,q,—q,r A= q,—¢,—¢,...,—¢,... est un chemin d’exécution
qui viole la propriété.

F1G. 5.11 — Un automate de Biichi reconnaissant =0 (p = (0 q) U r)

Nous représentons dans la figure 5.11 un automate de Biichi codant la négation de O (p =
(0 q) Ur). Cet automate appartient & Cpoq, €t on en déduit que O (p = (O ¢) U r) est une
propriété vérifiable modulairement.

Le schéma de propriété O (pAQt) = qU (r A 2))

Nous nous intéressons maintenant au schéma de propriété PLTL suivant : O ((p AQt) =
qU (rANQz)),oup,q,r, z et tsont des propositions. Ce schéma de propriété est relativement
complexe, et il est difficile de lui attacher une signification intuitive réaliste. Il ne fait donc pas
partie a priori des schémas que 1’on rencontre en pratique. Autrement dit, il est peu probable
qu’un spécifieur ait besoin d’avoir recours & un tel schéma pour spécifier les comportements
attendus d’un systéme. Si nous le présentons, c’est pour montrer qu’il est néanmoins facile de
s’assurer qu’il est vérifiable modulairement.

La figure 5.12 représente un automate de Biichi qui code la propriété = O (p A O t) =
qU(rAQz)). On voit que cet automate appartient & Cp,oq, aussi on en déduit que J((pAQt) =
qU (r A z)) est une propriété vérifiable modulairement.

5.6 Conclusion

Afin de répondre au probléme de ’explosion combinatoire auquel se heurte la technique du
model-checking, nous proposons de découper les STEs & vérifier en un ensemble de modules
de petite taille, chacun de ces modules pouvant étre vérifié par model-checking de maniére
indépendante. L’ensemble des transitions de chaque module doit constituer au moins une
partition de ’ensemble des transitions du STE global.

Les propriétés PLTL pour lesquelles nous pouvons conclure qu’elles sont vraies globale-
ment lorsqu’elles sont vraies sur chacun des modules sont appelées les propriétés vérifiables
modulairement.
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F1G. 5.12 — Un automate de Biichi reconnaissant =~ O ((p A Qt) = qU (r A z))

Nous avons défini une classe C,,oq d’automates de Biichi codant des négations de propriétés
dynamiques, et nous avons prouvé que le fait que la négation d’une propriété PLTL puisse
étre codée par un automate de la classe Cp,oq était une condition suffisante pour que cette
propriété soit vérifiable modulairement.

Dans le chapitre suivant, nous proposons une méthode de construction des modules guidée
par le raffinement B, et nous définissons les grandes lignes d’un algorithme de model-checking
modulaire.



Chapitre 6

Mise en ceuvre de la vérification
modulaire

6.1 Le probléme du « bon » découpage modulaire

Nous avons vu au chapitre précédent que certaines propriétés, dites vérifiables modulaire-
ment, avaient pour particularité de pouvoir étre vérifiées de maniére séparée sur chacun des
modules issus d'un STE de la maniére suivante : lorsque la propriété est vraie sur tous les
modules, on en conclut qu’elle est vraie globalement. Le probléme est qu’on a besoin que la
propriété soit vraie sur tous les modules pour pouvoir conclure. En effet, lorsque la propriété
est fausse sur 'un au moins des modules, on ne peut rien conclure quant & sa validité sur le
STE global.

FiG. 6.1 — Une propriété vraie globalement peut devenir fausse sur un module

Considérons ’exemple de la propriété O (p = ¢ ¢) (o p et g sont des propositions), et
supposons qu’elle soit vraie sur un STE global : dans tous les chemins d’exécution maximaux
de ce STE, tout état vérifiant p compte parmi ses successeurs un état vérifiant ¢ (ou 'état
vérifiant p vérifie ¢ lui méme). Lors du découpage du STE global en modules, il est tout a fait
possible qu’un chemin soit coupé entre un état vérifiant p et un état (successeur) vérifiant ¢,
comme représenté dans la figure 6.1. Dans le module M; de cette figure, ’état vérifiant p n’a
plus d’état vérifiant ¢ parmi ses successeurs, de telle sorte que O (p = ¢ q) est violée sur ce
module, bien que la propriété soit globalement vraie.

L’exemple de cette propriété peut étre vu comme la modélisation de 'inévitabilité d’une

117
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réponse (sous la forme d’un état vérifiant ¢) aprés une situation donnée (sous la forme d'un
état vérifiant p). Si le découpage modulaire provoque une coupure avant que la réponse ne soit
arrivée, rien ne permet de dire si la réponse serait arrivée ou non en ’absence de découpage.

Un autre découpage que celui présenté dans la figure 6.1 aurait peut-étre permis de « voir »
que la propriété était vraie au niveau de chaque module, et on aurait pu alors en conclure
qu’elle était vraie globalement, puisque O (p = ¢ ¢) est modulaire. Le probléme consiste donc
& trouver un « bon » découpage modulaire, c’est & dire un découpage modulaire tel qu'une
propriété vraie globalement le soit aussi au niveau des modules.

Ce probléme ne doit pas étre confondu avec celui évoqué au chapitre précédent et qui
consistait a trouver un certain type de propriété : les propriétés qui sont vérifiables modu-
lairement, quel que soit le découpage. Ici, nous sommes & la recherche d’un certain type de
découpage : un découpage qui rende la vérification modulaire possible en pratique.

On peut exprimer cette différence autrement en disant que I'information que nous apporte
la vérifiabilité modulaire d’une propriété est que si elle est vraie sur tous les modules, alors
elle est vraie globalement. Par contre, si elle est vraie globalement, cela ne signifie pas qu’elle
est vraie sur tous les modules.

Trouver un découpage modulaire tel qu'une propriété vraie globalement le soit aussi sur
chaque module revient & trouver un découpage qui « enferme » les comportements que ’on
cherche & observer dans les modules. Par exemple, lorsque 1’on cherche & observer 'arrivée
d’une réponse aprés un état satisfaisant une proposition donnée, on souhaite qu'un module
contenant un état vérifiant cette proposition contienne aussi un état modélisant l’arrivée de
la réponse. Dans I’exemple de la figure 6.1, cela signifie que 1’on souhaite avoir un module M]
contenant & la fois I’état vérifiant p et ’état vérifiant ¢, comme c’est par exemple le cas dans
la figure 6.2.

M'1 M2

O—0O—AD)—O

Fi1G. 6.2 — Un bon découpage modulaire pour la vérification de la propriété O (p = ¢ q)

Ainsi, on cherche & ce que les comportements dynamiques du systéme ne soient pas in-
terrompus par le découpage modulaire, ce qui revient & dire que ’on cherche & produire un
découpage sémantiqgue d’'un STE en modules, relativement aux propriétés que I’'on cherche &
vérifier.

Un découpage modulaire guidé par le raffinement B [JMM99] nous permet de nous appro-
cher de cet idéal.
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6.2 Le découpage modulaire guidé par le raffinement B

6.2.1 Conséquences du raffinement B sur les systémes de transitions ex-
primant leur sémantique

Nous avons vu au chapitre 1, dans la section 1.3 que la notion de raffinement B était
construite autour de 'idée de raffinement temporel : raffiner peut étre vu comme consistant
& décrire ce que 'on voit lorsqu’on observe un systéme plus souvent. De cette maniére, des
événements qui étaient « cachés » au niveau abstrait (ils valaient skip) deviennent observables,
et ils sont définis dans la spécification raffinée. Les événements qui étaient déja présents dans
la spécification abstraite se retrouvent sous le méme nom mais avec une nouvelle définition
dans la spécification raffinée. Les événements qui sont définis pour la premiére fois dans la
spécification raffinée sont appelés les nouveaur événements, tandis que ceux qui sont redéfinis
sont appelés les anciens événements.

Le raffinement conduit donc a ’observation de suites d’occurrences de nouveaux événe-
ments qui viennent s’intercaler entre les occurrences des anciens événements.

Au niveau des systémes de transitions étiquetées qui donnent la sémantique des systémes
d’événement, le raffinement d’un événement se traduit par le raffinement des transitions qui
modélisent ’occurrence de cet événement (et qui portent la méme étiquette que lui). A état
source d’une transition abstraite correspond un ensemble d’états du systéme de transitions
raffiné qui sont tous en relation de collage avec cet état source abstrait. Ces états du systéme
de transitions raffiné peuvent étre reliés entre eux par des transitions qui correspondent &
I’occurrence de nouveaur événements. A 1’état cible d’une transition abstraite correspond un
ensemble d’états du systéme de transitions raffiné qui sont tous en relation de collage avec
cet état cible abstrait. Le lien entre ces deux ensembles d’états est assuré par des transitions
correspondant & 'occurrence de I’ancien événement.

Niveau abstrait .L.O

relation de collage relatidn de collage

Niveau
raffiné

Fi1G. 6.3 — Le raffinement d’une transition

La figure 6.3 donne l'exemple du raffinement d’une transition correspondant & ’occurrence
d’un événement ae (pour « ancien événement »). Dans cette figure, les transitions d’étiquette
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ne; (pour ¢ valant 1, 2, 3, 4, 5 ou 6) correspondent & l'occurrence des nouveaux événements
(notons que les ne; ne sont pas nécessairement distincts).

De maniére plus générale, la figure 6.3 illustre que le raffinement d’une transition par une
famille de chemins respecte les conditions que nous exprimons informellement de la maniére
suivante :

— toute transition étiquetée par le nom d’un ancien événement est raffinée par un ensemble
de chemins formés d’une suite de transitions étiquetées par des noms de nouveaux
événements et terminés par une transition étiquetée par le nom de ’ancien événement,

— l'état source de ’ancienne transition satisfait la relation de l'invariant de collage avec
I’état initial et tous les états intermédiaires de chaque chemin,

— l'état cible de ’ancienne transition satisfait la relation de l'invariant de collage avec
I’état final de chacun des chemins.

Ajoutons également que, en conséquence de la définition 4 du raffinement d’un systéme
d’événements (voir page 34), on sait que les chemins correspondant au raffinement d’une
transition ne contiennent ni cycle ni blocage.

Nous illustrons le concept de raffinement de transitions en considérant deux transitions
abstraites du BRP, et en exhibant dans les deux cas les chemins qui raffinent ces transitions.
Ces deux exemples font référence aux représentations que nous avons données au chapitre
3 des systémes de transitions abstrait et raffiné du BRP. La représentation du systéme de
transitions abstrait avait été donnée par la figure 3.1 de la page 63 et la représentation du
systéme de transitions raffiné avait été donnée par la figure 3.2 de la page 65.

Exemple 1

Nous considérons dans cet exemple le raffinement de la transition qui relie les états s;
et s4 de la figure 3.1. Cette transition porte 1’étiquette Abort_s. Le chemin qui raffine cette
transition se termine par une transition de méme étiquette qui est précédée par deux tran-
sitions correspondant & deux occurrences du nouvel événement Resend_s, comme représenté

dans la figure 6.4.

Exemple 2

Nous considérons dans cet exemple le raffinement de la transition d’étiquette End_r qui
relie les états sg et s; de la figure 3.1. Les chemins qui raffinent cette transition sont tous
terminés par une transition d’étiquette End_r précédée de transitions correspondant a I’occur-
rence des nouveaux événements Receive_r et Resend_s. La transition abstraite et les chemins
qui la raffinent sont représentés dans la figure 6.5.
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S1

(=3

Niveau
abstrait

Niveau
raffiné

FiG. 6.4 — Le raffinement d’une transition d’étiquette Abort_s du BRP

S0 s1

End_r Niveau

Ac Pt]Ac Pt AcPt [In Cp 3
121 | 1 b L2 abstrait

relation relation
de collage de collage
o Receive_r o nd( o \
Ac Pt Ac Pt} {Ac Pt[in Cp
a2 y [1 |12
Resend_s Resend_s
1 1 Endlr 1 R
Ac Pt Ac Pt[Ac Pt} {Ac Pt[in Cp r';flmgu
@2 [2] | [1] [1 |12
Resend_s Resend_s
Max Max End|r Max
Ac Pt{Ac Py Ac Pt[Ac Pt} {Ac Ptin Cp
QZI (] 21 [ \_ [1 |12 ")

Fi1G. 6.5 — Le raffinement d’une transition d’étiquette End_r du BRP
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6.2.2 Les propriétés dynamiques face au processus de raffinement
Distinction entre nouvelles et anciennes propriétés

Nous avons déja noté au chapitre 2 (dans la section 2.1.6) que la démarche de raffinement
B permettait d’introduire les propriétés dynamiques que doit respecter le systéme pas a pas,
c’est a dire que des mouwvelles propriétés dynamiques sont introduites a chaque étape du
raffinement. Ces nouvelles propriétés modélisent des comportements devenus observables grace
a lintroduction des nouveaux événements (et des nouvelles variables), et qui sont donc des
comportements qui n’auraient pas pu étre observés dans la spécification abstraite.

Par exemple, lors du troisiéme raffinement du robot, nous avons exprimé la propriété
dynamique P11 suivante : « la pince ne peut pas descendre chargée ». Avant 'introduction de
I’événement desc, qui modélise la descente de la pince, cette propriété n’aurait pas pu étre
exprimée. La propriété P11 est donc une nouvelle propriété du troisiéme raffinement du robot.
Par opposition, toutes les propriétés exprimées lors d’une phase antérieure de spécification
(c’est a dire lors de la spécification abstraite, du premier ou du deuxiéme raffinement) sont
appelées des anciennes propriétés.

La conservation de la PLTL par le raffinement B

Les propriétés que nous cherchons a vérifier par une méthode de model-checking modulaire
sont les nouvelles propriétés. En effet, les anciennes propriétés, a 1’exception de celles utilisant
Vopérateur (), sont conservées par le raffinement B, comme il a été établi dans [BDJKOO,
BDJKO1]. Intuitivement, ceci est justifié par le fait que le raffinement B n’introduit ni livelock
ni deadlock, de telle sorte qu’on ne peut pas empécher un chemin qui menait d’un état vérifiant
p & un état vérifiant ¢ (pour une propriété de la forme O (p = ¢ q) par exemple), de continuer
a faire de méme lorsqu’on ajoute des transitions entre ces deux états. De plus, si un état
du STE abstrait vérifie une proposition p, alors I’ensemble des états du STE raffiné qui lui
sont reliés par collage vérifient tous la méme proposition p en raison du « bégaiement » du
raffinement : tous les nouveaux événements raffinent skip.

La PLTL est conservée par le raffinement B parce qu’elle ne modélise pas en général la
longueur des chemins susceptibles de vérifier une propriété donnée. Par exemple, une propriété
de la forme O (p = {¢) ne dit pas en combien de transitions on doit atteindre un état vérifiant
q apreés celui vérifiant p. Il y a toutefois une exception avec 'opérateur () (suivant), et c’est
pourquoi les propriétés qui 'utilisent ne sont pas conservées par le raffinement. En effet, cet
opérateur spécifie que 'on doit atteindre un état donné en une transition exactement. Si I’on
« allonge » les chemins lors du processus de raffinement, cette notion d’unicité de la transition
reliant deux états est perdue.

On peut malgré tout conserver partiellement les propriétés utilisant l'opérateur () sous
une forme moins restrictive lors du processus de raffinement. Par exemple, une propriété de
la forme O (p = O q) peut étre ré-exprimée par une propriété de la forme O (p = ¢ q), ou
par une propriété de la forme O (p = p U q). On a alors qu’un état vérifiant p continue aprés
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raffinement & mener & un état vérifiant ¢ (modulo la relation de collage), mais on ne conserve
pas l'idée que les chemins reliant ces états sont de longueur 1.

Ainsi, puisque les anciennes propriétés sont conservées par le raffinement B (éventuellement
en les ré-exprimant), on n’a pas besoin de re-vérifier une propriété établie & un niveau antérieur
de spécification lors des étapes suivantes du raffinement. A chaque étape, on ne vérifie que les
nouvelles propriétés.

Nous cherchons donc & produire un découpage modulaire respectant la sémantique des
nouvelles propriétés.

Puisque les nouvelles propriétés sont observables grace a l'introduction des nouveaux évé-
nements, alors nous espérons pouvoir observer les comportements modélisés par ces propriétés
sur des suites d’occurrences de nouveaux événements, éventuellement terminées par ’occur-
rence d’un ancien événement. En effet, intuitivement, si le comportement modélisé par une
propriété était observable sur une suite comportant plusieurs occurrences d’anciens événe-
ments, alors cette propriété modéliserait un comportement qui était observable & un niveau
antérieur de spécification, et on aurait donc pu (et dil) exprimer cette propriété comme une
ancienne propriété & ce moment la.

6.2.3 Construction des modules par raffinement

Puisque les suites d’occurrences de nouveaux événements terminées par 1’occurrence d’un
ancien événement correspondent au concept que nous avons présenté de raffinement de tran-
sition, alors nous proposons de construire les modules de la maniére suivante : un module
contiendra 1’ensemble des chemins raffinant les transitions abstraites issues d’'un méme état
du STE abstrait. Il y aura donc autant de modules dans le STE raffiné qu’il y avait d’états
dans le STE abstrait.

Remarque. Certains états du STE abstrait peuvent étre des états terminaux, c’est & dire des
états dont aucune transition n’est issue. Un tel état donne naissance a un module constitué
des états en relation de collage avec I’état abstrait, et dont ’ensemble des transitions est vide.

Afin de formaliser cette notion de module issu du raffinement B, nous commencons, dans
la définition 22, par définir u, la relation de collage qui relie tout état du STE raffiné a un
état du STE abstrait.

Définition 22 (Relation de collage p).

Soient §1 = (X1, I1, F1, Init1, A1, E4, ), une spécification abstraite de sémantique ST1 =
(Soy,51, A1, 11, L1) et So = (Xg, Iy, Fy, Inite, Ag, E4,), une spécification raffinée de séman-
tigue STy = (So,,S2, A9, To, L) telles que S T Sy. Nous définissons u, une relation de
collage sur So x S1 de la maniére suivante :

Vs1-Vso-851 €S1ANsg € SoNAsg sy < £2(82) NIy = El(sl).

Cette relation de collage nous permet de définir (définition 23) une relation = qui relie
deux états du STE raffiné lorsqu’ils sont en relation de collage avec le méme état du STE
abstrait.
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La relation = est une relation d’équivalence, comme établi par la proposition 5.
Définition 23 (Relation d’équivalence =).
Soient deux spécifications S1 et So telles que S T So, et de sémantiques respectives
ST1 = (So,,S51,A41,T1,L1) et STy = (So,,S2,A2,Ts, L3). Nous définissons =, une relation
définie sur Sy X So de la maniére suivante :

Vsg-Vsh 59 € SoAshESHAsy = sy < Ts1-81 € S1 Aso sy Ashusy A
(Vs - 8] € St Aso sy Ash sy = s =s1).

Proposition 5. La relation = est une relation d’équivalence.
Démonstration. La relation = est trivialement réflexive, transitive et symétrique. O

Gréace a la relation d’équivalence =, nous pouvons partitionner 1’ensemble des états d’un
STE raffiné en classes d’équivalences de la relation =. La définition 24 décrit ce qu’est un
systéme de transitions étiquetées issu d’une telle classe d’équivalence.

Définition 24 (STE issu d’une classe d’équivalence de la relation =).

Soit un systéme de transitions étiquetées STo = (So,,S2, A2, Ta, L2). Soit S¢ C Sa,
une classe d’équivalence de la relation = sur So X Sy. Le systéme de transitions étiquetées
ST¢ = (So.,Sc, Ac, Te, Lc) issu de cette classe d’équivalence est défini de la maniére suivante :

— S¢ est 'ensemble des états,
~Te={s5s/s>scTyNns€ScNs €8¢},

— So. est l’ensemble des états initiauz de S¢ par rapport a T¢,
— Ac est la restriction de As aux étiquettes de T,

— L¢ est la restriction de Lo sur Sc.

La figure 6.6 représente ’ensemble des classes d’équivalence définies par la relation = pour
le STE associé & la spécification raffinée du BRP. Cette figure est & mettre en relation avec
la figure 3.1 de la page 63, qui représentait le STE associé a la spécification abstraite du
BRP : chaque état des ensembles d’états notés sg, s), s, s5, s, sk et sg dans la figure 6.6 est
respectivement en relation de collage avec les états notés sg, s1, So, S3, S4, S5 et sg dans la
figure 3.1.

Relativement & un STE issu d’une classe d’équivalence de la relation =, nous décrivons
maintenant dans la définition 25 ce que sont les états de sortie et les transitions de sortie d’un
tel STE.

Définition 25 (Etats et transitions de sortie).

Soit un systéme de transitions étiquetées STy = (Sy,, Sa, A2, To, L2) et soit une partition
de Sy par la relation =. Soit ST¢ = (So,, Sc, Ac,Te, Lc), un systéme de transitions étiquetées
issu de l'une des classes d’équivalence de la relation =.

L’ensemble Ssort(STc,ST2) des états de sortie de ST dans ST est défini de la maniére
sutvante :

Ssort(8Tc,8T2) ={s € S\ Sc /Is; > s-5; >se€ThAs; € Sc}.
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F1G. 6.6 — La partition des états du STE raffiné du BRP par la relation =

L’ensemble Tsort(STe, ST2) des transitions de sortie de ST¢ dans ST est défini de la
maniére suivante :

Tsort(STe,STo) = {s; > s€To/si€ScAs¢&SecNsESq}

Nous pouvons alors définir ce qu’est un module obtenu par raffinement : c¢’est un STE issu
d’une classe d’équivalence de la relation = et augmenté de ses états et transitions de sortie.
C’est ce qu’exprime la définition 26.

Définition 26 (Module obtenu par raffinement).

Soit un systéme de transitions étiquetées STy = (So,, So, Az, Ta, Lo) et soit une partition
de Sy par la relation =. Soit ST¢ = (So.,Sc, Ac,Te, Lc), un systéme de transitions étiquetées
issu de l'une des classes d’équivalence de la relation =.

Le module correspondant & ST¢ est un systéme de transitions étiquetées M = (Sy,,, Swr,
Aprs T, L) défini de la maniére suivante :

- SOM = SOC}

- Sy =S¢ U Ssrt(STe, STo),

~ A est la restriction de Ay auzx étiquettes de Te U Tgort (ST, STo),
- TM = TC U Tsort(STC, STZ):

— L est la restriction de Lo sur S¢ U Sgort(STce, ST9).
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6.2.4 Application aux exemples
Découpage modulaire du BRP

Le STE abstrait du BRP comporte 6 états, qui donnent naissance & 6 classes d’équivalence
de la relation = dans le STE raffiné, c’est & dire & 6 modules.

La numérotation des modules du BRP fait référence aux numéros que nous avons attribué
aux états du BRP abstrait (voir la figure 3.1, page 63) : les états d’'un module M; (avec
i€{1,2,3,4,5,6}) sont en relation de collage avec ’état s; du STE abstrait du BRP.

Module MO

eceive_r o End_r 0

Ac Pt AcPt [In_Cp
[ [1 [12

0
Ac Pt
M 1

Resend_s esend_s

1

Ac Pt
KQ 1

Resend_s

Resend_s

M:

12

Abort_s

i Max+1 i

F1G. 6.7 — Le module My du BRP raffiné

La figure 6.7 présente le module My du STE raffiné du BRP.

Module M1

F1G. 6.8 — Le module M; du BRP raffiné

La figure 6.8 présente le module M; du STE raffiné du BRP.
La figure 6.9 présente le module M3 du STE raffiné du BRP.
Les modules My, My, Ms et Mg du STE raffiné du BRP sont des modules constitués
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Module M3

S
T i)
rra
D WD

Fi1a. 6.9 — Le module M3 du BRP raffiné

Max+1

[
fn CPh Cp AcPt [n_Cp
[1 [12) [1 [12

Module M2 Module M4
Max+1 Max+L

in Ptiin Pt —{n_Ptfin Pt
1.2 [ [ |

Module M5 Module M6

Fi1G. 6.10 — Les modules My, My, M5 et Mg du BRP raffiné

chacun d’un seul état. Ce sont des modules issus des états abstraits terminaux du BRP. Ces

4 modules sont représentés dans la figure 6.10.

Découpage modulaire du robot

Le premier raffinement du robot est découpé en deux modules M1y et M1, puisque le
graphe abstrait contenait deux états. Ces deux modules sont représentés dans la figure 6.11.

(o)

dchgt

QD @ e e

dchgt

FiG. 6.11 — Les 2 modules du premier raffinement du robot

Le STE associé au deuxiéme raffinement du robot est découpé en 4 modules M2y, M2,
M23 et M2, que nous représentons dans la figure 6.12.

Le STE associé au troisiéme raffinement est & son tour découpé en 8 modules. Nous avons
choisi de ne pas les représenter pour ne pas alourdir la lecture de ce document.
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Module M2 o Module M2 1

Module M2 3

&
=)

evac

F1G. 6.12 — Les 4 modules du deuxiéme raffinement du robot
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6.3 Principe d’un algorithme de vérification modulaire

Nous avons déja noté qu’a chaque étape de la spécification, c’est a dire & chaque nouveau
raffinement, on n’avait besoin de vérifier que les nouvelles propriétés, puisque les anciennes
sont conservées par le raffinement B.

On peut supposer que dans les premiéres étapes de la spécification, les propriétés peuvent
étre vérifiées par une technique de model-checking classique (sans découpage modulaire) car
& haut niveau d’abstraction, le nombre d’états servant & modéliser le systéme est en général
faible. Par contre, plus le niveau de raffinement est détaillé, plus le risque d’explosion combi-
natoire du nombre d’états grandit. La technique de vérification modulaire pourra alors étre
utilisée pour répondre & ce probléme.

Les grandes lignes d’un algorithme mettant en ceuvre la vérification modulaire d’une pro-
priété P de la PLTL sont les suivantes :

1. s’assurer que P est une propriété vérifiable modulairement,

2. calculer ’ensemble des modules, c’est & dire la partition du STE raffiné,

3. vérifier par model-checking la propriété P sur chacun des modules pris séparément,
4.

conclure que P est satisfaite globalement si elle est vraie sur chaque module; sinon,
informer l'utilisateur que la vérification de P a échoué.

La vérification du fait qu’une propriété est vérifiable modulairement peut étre automatisée
en construisant un automate de Biichi codant la négation de cette propriété, et en s’assurant
que celui-ci appartient & Cp,04, Ce qui revient a vérifier que la condition suffisante pour la véri-
fiabilité modulaire d’une propriété que nous avons exhibée dans la section 5.4 est vérifiée. De
nombreux algorithmes permettent de construire un automate de Biichi codant une propriété
PLTL, et notamment celui proposé par Kousha ETESSAMI' et Gerard J. HOLZMANN dans
[EHO00]. Cet algorithme permet d’obtenir des automates de Biichi optimisés.

Le calcul des modules peut étre obtenu par le raffinement des transitions issues de chaque
état du STE abstrait, comme indiqué dans la section 6.2.3.

La vérification par model-checking d’une propriété PLTL sur un module peut étre obtenue
par n’importe quel model-checker capable de traiter la PLTL. On peut par exemple utiliser
SPIN, mais on devra auparavant modéliser les STEs & vérifier en Promela, qui est le langage
de description des automates utilisé par SPIN.

Le fait que la vérification modulaire d’une propriété a échoué peut étre interprété de trois
maniéres différentes :

— soit la propriété est réellement fausse,

'Un outil de construction d’automates de Biichi & partir de formules PLTL est disponible en ligne
et téléchargeable sur le site des Bell Laboratories, & I’adresse internet « http://lics.cs.bell-labs.com:
8080/dok.html ». L’ensemble des automates de Biichi codant des propriétés PLTL présentés dans ce document
ont été vérifiés grace a cet outil.
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— soit la propriété, exprimée comme une nouvelle propriété, correspond en fait & un ancien
comportement, et cette propriété aurait di étre exprimée sous une autre forme a un
niveau antérieur de la spécification,

— soit le découpage modulaire n’a pas réussi & « enfermer » le comportement modélisé par
la propriété.

6.4 Combiner preuve et model-checking pour optimiser la vé-
rification

Lors de la vérification modulaire, & chaque étape du raffinement, on découpe le STE raffiné
en autant de modules qu’il y avait d’états dans le STE abstrait précédent. Or le nombre d’états
des STEs a tendance a croitre de maniére exponentielle au fur et & mesure des raffinements
successifs du modéle initial (ce phénomeéne est connu sous le nom d’explosion combinatoire
du nombre d’états).

En conséquence, on risque d’assister lors du processus de raffinement & une explosion
combinatoire du nombre de modules & vérifier par model-checking. Chacun de ces modules
étant en principe de taille « raisonnable », la vérification par model-checking sera possible
pour chacun d’eux en termes d’espace mémoire. Mais 'accroissement du nombre de modules
& vérifier peut avoir pour effet de remplacer le probléme initial de croissance exponentielle de
I’espace mémoire occupé par un probléme de croissance exponentielle du temps de traitement.

Si I’on souhaite répondre & ce probléme, des techniques de réduction du nombre de modules
& vérifier par model-checking doivent alors étre mises en ceuvre.

6.4.1 Une méthode d’élimination de modules

La méthode que nous proposons dans cette section repose sur une combinaison des tech-
niques de preuve et de model-checking pour la vérification des nouvelles propriétés sur les
modules. Elle a été présentée dans [MBJMOO] et propose « d’éliminer » certains modules
avant la vérification par model-checking.

La technique d’élimination des modules peut étre utilisée pour la vérification de propriétés
PLTL de la forme O (p = @) ol p est une proposition et ol @ est une formule quelconque
de la PLTL, comme par exemple q, ¢ g, g U r, ...Ce type de propriétés est trés couramment
rencontré dans la pratique.

Certains modules sont susceptibles d’échapper & la vérification par model-checking en
faisant la constatation suivante :

Op=Q) < @-pVvOpADp=0Q)

Intuitivement, ’équivalence présentée ci-dessus a la signification suivante, au niveau d’un
STE : soit aucun état du STE ne vérifie p, auquel cas O (p = Q) est trivialement vraie sur
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ce STE ; soit il existe au moins un état qui vérifie p, et alors on est obligé de vérifier que sur
tous les chemins, si un état vérifie p, alors la propriété @) est vérifiée & partir de cet état.

On peut donc, avant de mener la vérification par model-checking sur chaque module,
séparer ceux-ci en deux catégories :

1. ceux vérifiant O (= p),

2. ceux contenant au moins un état vérifiant p.

Seuls les modules appartenant & la deuxiéme catégorie devront étre vérifiés par model-
checking, puisqu’on sait que OJ (p = @) est vraie sur les modules de la premiére catégorie.

La séparation des modules en deux catégories est effectuée par une technique de preuve
automatique. En effet, O (- p) étant une propriété invariante, on n’a pas a exhiber de variant
et d’invariant pour en assurer la vérification.

Faire la séparation des modules en deux catégories ajoute une étape dans les grandes lignes
de 'algorithme de vérification modulaire que nous avons présentées dans la section 6.3.

Les grandes lignes d’un algorithme mettant en ceuvre la vérification modulaire de proprié-
tés PLTL sur des STEs en combinant les techniques de preuve et de model-checking sont alors
les suivantes :

1. s’assurer que P est une propriété vérifiable modulairement et écrite sous la forme O(p =
Q),

2. calculer ’ensemble des modules,

3. tenter sur chaque systéme d’événements associé & chaque module de vérifier par preuve
O (-p),

4. vérifier par model-checking la propriété P sur chacun des modules pour lesquels la
vérification automatique par preuve de [0 (= p) a échoué,

5. conclure que P est satisfaite globalement si elle est vraie sur chaque module vérifié par
model-checking ; sinon, informer 1'utilisateur que la vérification de P a échoué.

6.4.2 Obligations de preuve pour la démonstration de [1—-p

Nous donnons ici les obligations de preuve qui devront étre vérifiées (automatiquement)
si I’on souhaite prouver qu'un module satisfait 0 — p avec le démonstrateur de théorémes de
B. Ces obligations de preuve ont pour but de montrer que tous les états initiaux du module
satisfont [1—p et que tous les événements appliqués dans le module maintiennent la condition
invariante (1 — p.

Afin de mener cette démonstration, on doit extraire de chaque module M les deux en-
sembles suivants :

— Swm,, 'ensemble des états initiaux du module,
— A, Vensemble des noms des événements appliqués dans le module.
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Les obligations de preuve sont générées par rapport & un systéme d’événements B restreint
aux événements appliqués dans le module, et dont I'invariant est 7. On suppose que I a été
vérifié.

Chaque état s;, € Sm, est traduit en une initialisation Init; du systéme d’événements

en affectant les valeurs correspondant & s;, aux variables d’état du systéme. L’obligation de
preuve & vérifier pour chaque Init; ainsi définie est la suivante :

[Im'ti]—' p-

Ceci prouve que les états initiaux du module satisfont tous — p.

Pour tout événement e; € Ay et défini par e; = sub;, on devra vérifier I'obligation de
preuve suivante :
I AN —=p=[subj]-p.

Ceci prouve que les événements appliqués dans le module maintiennent — p.

6.4.3 Quelques exemples d’application de cette technique
Le premier raffinement du BRP

Considérons les propriétés P16, P18 et P19 (la propriété P17 n’est pas de la forme O (p =
Q)), exprimées par rapport a la spécification raffinée du BRP au chapitre 2.

La propriété P16 modélisait le fait qu'un méme paquet, méme s’il est retransmis par
I’émetteur, ne peut jamais étre enregistré deux fois sur le récepteur. Son expression PLTL
était la suivante :

/\Aelrichier1 '/\Bex-'ichier1 '/\De{[1],[z]} ‘O (sfy =d=AATE; =BAQ (rf; =B&d) = O (sfy = 4))

Cette propriété ne sera & vérifier par model-checking que sur le module My du BRP raffiné
car les autres modules vérifient tous [ — (sf; = d—AArf; =BA (O (rf; = B«d)).

La propriété P18 modélisait le fait que si ’émetteur peut envoyer un paquet, alors ce
paquet sera inévitablement regu par le récepteur ou réexpédié M AX fois, et son expression
PLTL est la suivante :

Macricnier; " Nocrichier, '/\De{[1],[2]} ‘O ((say = act Asfy =d—AATf; =B)
= ¢ (rf; =B+dV srcy = MAX + 1))

Cette propriété n’est a vérifier par model-checking que sur le module My du BRP raffiné
car les autres modules satisfont [J (sa; = inact V sf; = []).

La propriété P19 modélisait le fait que si les deux sites sont actifs, alors un paquet situé
sur le site émetteur y reste jusqu’a ce qu’inévitablement, soit ’émetteur abandonne, soit le
paquet est recu par le récepteur. Son expression PLTL est la suivante :
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/\AEFichierl '/\BeFichier1 '/\De{[1],[2]} ’
O ((sf1 =d—BArf; = AAsa; =act Ara; = act)
= ((sf; = d—BArfy = AAsa; =act Ara; =act) U (rf; = A+dV srcy = MAX + 1)))

Cette propriété n’est & vérifier par model-checking que sur le module My du BRP raffiné
car les autres modules satisfont [J (sa; = inact V ra; = inact).

Le premier raffinement du robot

Les trois propriétés dynamiques P3, P4 et P5 exprimées lors du premier raffinement du
robot (voir la section 3.2.4 page 73 pour leur expression PLTL) doivent étre vérifiées par
model-checking sur les deux modules décrits dans la figure 6.12 issus de ce raffinement car on
ne peut établir la propriété générique O (= p) sur aucun d’eux.

Le deuxiéme raffinement du robot

Nous considérons les propriétés dynamiques établies lors du deuxiéme raffinement du ro-
bot.

La propriété P6 exprimait le fait que la pince ne peut décharger que sur un dispositif
d’évacuation vide. Son expression PLTL est la suivante :

O ((dt2 = occ A O dtp = vid) = dep = vid)

ce qui est équivalent a

O ((dt2 = occ Adey = occ) = (O (dty = occ))

Cette propriété n’est a vérifier par model-checking que sur les modules M2y, M2y et M23
du deuxiéme raffinement du robot (le module M2y est « éliminé ») car le module M2, satisfait
O (dty = vid V dey = vid).

La propriété P7 exprimait le fait que la pince occupée le reste jusqu’a ce qu’inévitablement
le dispositif d’évacuation se libére. Son expression PLTL est la suivante :

O (dty = occ = dty = occ U dey = vid)

Comme pour la propriété P6, la propriété P7 n’est a vérifier par model-checking que sur
les modules M21, M2y et M23 du deuxiéme raffinement du robot. En effet, le module M2,
satisfait O (dty = vid).

La propriété P8 exprimait le fait que si une piéce est placée sur le dispositif d’évacuation
alors elle sera évacuée. Son expression PLTL est la suivante :

O (dey = occ = ¢ dey = vid)
Cette propriété doit étre vérifiée par model-checking sur tous les modules du deuxiéme
raffinement du robot car sur aucun d’eux on ne peut établir [ (dey = vid).
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6.5 Conclusion

Pour vérifier modulairement une propriété, on a besoin que celle-ci soit vraie sur tous les
modules, ce qui pose le probléme de trouver un découpage modulaire pour lequel les propriétés
ont de grandes chances d’étre vraies. Nous avons proposé dans ce chapitre de guider le décou-
page par le raffinement B : les nouvelles propriétés sont vérifiées sur des modules contenant
les suites d’occurrence de nouveaux événements. Le découpage guidé par le raffinement B est
un découpage sémantique.

Nous avons également présenté une méthode de vérification modulaire combinant preuve
et model-checking : lorsqu’on sait prouver automatiquement qu’un module satisfait une pro-
priété, ce module n’a pas & étre vérifié par model-checking.

Au chapitre suivant, nous menons la vérification par model-checking modulaire des deux
exemples présentés au chapitre 2, ce qui permet de relever quelques limites pratiques a 1’ap-
plicabilité de la méthode.



Chapitre 7

Limites de la technique de vérification
modulaire

7.1 Vérification modulaire des propriétés des exemples

Nous présentons dans cette section les résultats de I'application de la méthode de véri-
fication modulaire aux exemples du BRP et du robot. A chaque raffinement, les résultats
sont représentés sous la forme d’un tableau indiquant pour chaque propriété et pour chaque
module le résultat de la vérification de la propriété sur le module (ce résultat peut étre soit
VRAI, soit FAUX).

Nous avons de plus indiqué quels étaient les modules dont la vérification par model-
checking pouvait étre évitée, pour une propriété particuliére, en appliquant la méthode de
vérification modulaire avec élimination de modules (voir la section 6.4.1). Cette indication est
donnée par le fait que le résultat de la vérification (qui est forcément VRAI) est accompagné
de la mention « (OO0 —p) ».

7.1.1 Vérification modulaire des propriétés du BRP

Présentation des résultats

Les propriétés P16 & P19 avaient été exprimées lors du raffinement du robot. Nous redon-
nons leur expression PLTL, en rappelant que Fichier; est défini par {[],[1],[2],[1,2]} et que
nous avions attribué & M AX la valeur 2 (voir la section 2.2 au chapitre 2) :

135
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P16 /\AEFichien '/\BeFichien '/\De{[1 2}
O ((Sf1 =d—AArf; =BA O grfl = B(—d)) = O (Sf1 = A))
P17 | O¢ (srcy =0V srcy = MAX + 1)
P18 Asericnier, - Noericnier, '/\De{[ﬂ,[g] ‘O ((say = act Asf; =d—AATE; =B)
= O (rf; =B«+dV src; = MAX + 1))
/\AEFichien : /\BEFichien ’ /\De{[1},[2]} )
O ((sfy =d—BArf; = AAsa; = act Ara; = act)
= ((sfy =d—BArf; = AAsa; =act Ara; = act)
U (rfy = A+dV srcy = MAX + 1)))

P19

Les résultats de la vérification modulaire de ces propriétés sont donnés dans le tableau
7.1. Les modules My & Mjg sont représentés dans la section 6.2.4 (page 126).

Modules
M, M M, M; M, M; M
VRAI | VRAI | VRAI | VRAI | VRAI | VRAI
(O-p) | (B-p) | (B-p) | (@=-p) | (E=-p) | (E-p)

P16 VRAI

g [PI7 | FAUX | VRAT | VRAT | VRAI | VRAI | VRAI | VRAI

< VRAI | VRAI | VRAI VRAI | VRAI

= | P18 | VRAT VRAI

9 B-p) | (@-p) | O-p) BE-p) | (B-p)

& AT AT AT AT AT AT
p10 | vear | VR VR VR VR VR VR

(O-p) | (@=-p) | @=p) | (B-p) | @-p) | @E-p)

TAB. 7.1 — Résultats de la vérification modulaire du BRP raffiné

Analyse des résultats de la vérification modulaire du BRP

Les propriétés P16, P18 et P19 sont vraies sur chacun des modules issus de la spécification
raffinée du BRP. Comme ce sont des propriétés vérifiables modulairement, on en déduit qu’elles
sont satisfaites par la spécification raffinée compléte.

La vérification de la propriété P17 (vérifiable modulairement) échoue sur le module Mj.
La vérification modulaire ne permet donc pas de conclure que la propriété est respectée ou
non par la spécification. Cependant, le model-checking sur le STE complet correspondant &
cette spécification montre que la propriété P17 est vraie.

Ici, I’échec de la vérification de cette propriété provient du fait qu’elle n’est pas vraiment
une nouvelle propriété. Rappelons 'expression de la propriété P17 :

OO0 (src1 =0V sre; = MAX 4+ 1)

Elle signifie qu’il est toujours le cas que le compteur de retransmissions prendra inévitablement
la valeur 0 ou MAX + 1. Or, la valeur 0 pour src; a la fin de 'exécution du protocole signifie
que le transfert du fichier a été complet, tandis que la valeur M AX + 1 signifie que le transfert
a échoué, et qu’il est donc partiel.



7.1. VERIFICATION MODULAIRE DES PROPRIETES DES EXEMPLES 137

Ce que P17 exprime est donc le fait que le protocole terminera et que le transfert sera
inévitablement complet ou partiel. Ceci aurait pu étre exprimé dés la spécification abstraite
du BRP sous la forme d’une ancienne propriété de la maniére suivante :

(P17’) O (sag = act V rag = act =
O (sag = inact Arag = inact A (sty = complet V sty = partiel)).

La propriété P17’ était vraie sur le BRP abstrait, et comme elle est conservée par le
raffinement, alors elle reste vraie sur le BRP raffiné.

7.1.2 Vérification modulaire des propriétés du robot
Présentation des résultats pour le premier raffinement du robot

Le premier raffinement du robot était accompagné de la spécification de trois propriétés
dynamiques, les propriétés P3, P4 et P5, dont nous rappelons ’expression PLTL :

P3 | O((das = occ A () dag = vid) = dty = vid)
P4 | O(da; = occ = dag = occ U dty = vid)
P5 | O((dty = occ Aday = vid A O dty = vid) = () da; = vid)

Les deux modules M1y et M1; issus du premier raffinement du robot sont représentés
dans la figure 6.11 de la page 127.

Modules

M1, M1,
% | P3| VRAI VRAI
< [ P4 | VRAI VRAI
—
= VRAI
° | P5 VRAI
o (O0-p)

TAB. 7.2 — Résultats de la vérification modulaire du premier raffinement du robot

Le tableau 7.2 présente les résultats de la vérification modulaire de ces trois propriétés
(verifiables modulairement) sur les deux modules.

Présentation des résultats pour le deuxiéme raffinement du robot

Les propriétés dynamiques P6, P7 et P8 avaient été exprimées lors du deuxiéme raffinement
du robot. Leur expression PLTL était la suivante :

P6 | O ((dty = occ A O dty = vid) = dey = vid)
P7 | O(dty = occ = dty = occ U dey = vid)
P8 | O (des = occ = ¢ dep = vid)
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Modules
M2, | M2, | M2, | M2
= | P6 VRAL | VRaT | VRAI | VRAI
Rt (O-p)
g | p7 VRAI FAUX | FAUX | VRAI
Q-.H (D - p)
P8 | FAUX | FAUX | FAUX | FAUX

TAB. 7.3 — Résultats de la vérification modulaire du deuxiéme raffinement du robot

Les quatre modules M2y, M21, M2y et M23, issus du deuxiéme raffinement du robot, ont
été représentés dans la figure 6.12 de la page 128.

Le tableau 7.3 présente les résultats de la vérification modulaire des propriétés P6, P7 et
P8 (vérifiables modulairement) sur les modules M2y, M2y, M2y et M23.

Présentation des résultats pour le troisiéme raffinement du robot

Lors du troisiéme raffinement du robot, nous avons exprimé les propriétés dynamiques P9
4 P14, dont nous redonnons ’expression PLTL :

P9 | O (posdts = haut A dtz = vid = {) posdts = bas)

P10 | O (posdts = bas A dtz = occ = { posdtz = haut)

P11 | O ((posdtz = haut A () posdts = bas) = dtz = vid)

P12 | O((posdts = haut A dtz = occ) = posdts = haut A dtz = occ U dtz = vid)
P13 | O ((posdtz = bas A () posdts = haut) = dtz = occ)

P14 | O ((posdtsz = bas A dt3 = vid) = posdtz = bas A dts = vid U dt3 = occ)

Dans la section 6.2.4, nous n’avions pas représenté les 8 modules issus du troisiéme raffi-
nement du robot. Ceux-ci, numérotés de M3y & M 37 sont représentés dans la figure 7.1.

Le tableau 7.4 présente les résultats de la vérification modulaire des propriétés P9 & P14
sur les 8 modules issus du troisiéme raffinement du robot. Les propriétés P9 & P14 sont toutes
vérifiables modulairement.

Analyse des résultats de la vérification modulaire du robot

Si la vérification modulaire avait donné un bon taux de succés pour la vérification des
propriétés du BRP, il n’en a va pas de méme pour les propriétés du robot. On constate en
effet que seul le premier raffinement du robot (voir le tableau 7.2) a pu étre vérifié entiérement
de cette maniére.

Lors du deuxiéme raffinement du robot, seule la propriété P6 a pu étre prouvée de maniére
modulaire. Les propriétés P7 et P8 n’étant pas vraies sur tous les modules, on ne peut pas
conclure qu’elles sont respectées par le systéme. Elles sont pourtant vraies sur le STE complet.
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Module M3 »
desc
/ Module M3 5 AN
Module M3 7
FiG. 7.1 — Les 8 modules du troisiéme raffinement du robot
Modules
M3, M3, M3, M3; M3, M3s M3 M3,
VRAI VRAI
P9 FAUX FAUX VRAI FAUX FAUX FAUX
VRAI VRAI
P10 FAUX FAUX FAUX FAUX FAUX VRAI
& VRAI VRAI VRAI VRAI
£ | P11 | VRAI VRAI VRAI VRAI
% (d-p) (@-p) | @-p) | (O-p)
S | pro | VRAI VRAL VRAL FAUX VRAI FAUX FAUX VRAI
R~ (@O-p) | @-p) | (O-p) (d-p)
VRAI VRAI VRAI VRAI VRAI
P13 VRAI VRAI VRAI
(O-p) | (O-p) | (O-p) (d-p) (d-p)
VRAI VRAI VRAI VRAI
P14 | FAUX FAUX VRAI FAUX
(0-p) (O-p) | (O-p) | (O-p)

TAB. 7.4 — Résultats de la vérification modulaire du troisiéme raffinement du robot
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Contrairement & la propriété P17 du BRP, il ne semble pas que les propriétés P7 et P8
soient en fait des anciennes propriétés exprimées trop tardivement. Il ne reste alors qu’une
cause possible & ’échec de la vérification de ces propriétés : le découpage modulaire n’a pas
permis d’observer les comportements qu’elles décrivent.

Lors du troisiéme raffinement du robot, seules deux propriétés (P11 et P13) ont pu étre
vérifiées de maniére modulaire. Pour les autres propriétés, la vérification modulaire échoue
puisque les propriétés ne sont pas vraies sur tous les modules. L encore, on s’assure facilement
que toutes les propriétés sont vraies globalement.

Le découpage modulaire que nous avons proposé, s’il permet la vérification modulaire
des propriétés du BRP, n’est donc pas adapté au probléme du robot. En d’autres termes, il
ne constitue pas un « bon » découpage modulaire dans le cas du robot. La section suivante
présente quelques pistes permettant d’expliquer cette situation, afin d’y remédier.

7.2 Vers un autre découpage modulaire

Commencons par noter que les propriétés du robot pour lesquelles la vérification modu-
laire permet de conclure sont des propriétés n’utilisant que ’opérateur () comme opérateur
temporel. Ces propriétés sont considérées en langage B comme des invariants dynamiques. En
PLTL, on parle de propriétés de streté.

On ne s’étonne pas que les propriétés utilisant ’opérateur () soient vérifiées de maniére
modulaire car elles expriment des comportements observables sur des successions de deux
états. Sachant que toute succession de deux états appartient nécessairement a un module, on
sait que les comportements que ces propriétés décrivent sont soit observables dans les modules,
soit non définis.

Les propriétés dynamiques du robot pour lesquelles la vérification modulaire échoue sont
des propriétés utilisant les opérateurs ¢ et I/ de la PLTL, et leur satisfaction au niveau des
modules dépend donc du découpage modulaire appliqué au STE global.

7.2.1 Le probléme de ’asynchronisme des événements

Examinons le cas de 1’échec de la vérification d’une propriété du robot pour tenter de
comprendre ce qui provoque cet échec.

Considérons par exemple la propriété P8, exprimée lors du deuxiéme raffinement du robot.
Cette propriété exprime que « si une piéce est placée sur le dispositif d’évacuation, alors elle
sera inévitablement évacuée ». Elle s’exprime en PLTL par

O (deg = occ = ¢ deg = vid).

Cette propriété est bien liée a I'introduction de I’événement evac lors du deuxiéme raffinement
du robot. Considérons le module M2y, que nous représentons une nouvelle fois (en numérotant
ses états) dans la figure 7.2.



7.2. VERS UN AUTRE DECOUPAGE MODULAIRE 141

Module M2 ¢

Fic. 7.2 — Le module M2 issu du deuxiéme raffinement du robot

La propriété P8 n’est pas vraie sur le module M2 car le chemin maximal sgs1 ne la satisfait
pas (le chemin maximal s; ne la satisfait pas non plus). On passe de sy & s1 en appliquant
directement ’ancien événement arr p, sans méme avoir appliqué le nouvel événement evac,
c’est a dire sans avoir eu le temps d’observer un nouveau comportement. Ceci provient du
fait que ’arrivée d’une piéce sur le dispositif d’arrivée peut se produire de maniére totalement
asynchrone avec I’évacuation d’une piéce qui se trouve sur le dispositif d’évacuation. Exprimé
autrement, ’arrivée de la piéce ne se produit pas forcément aprés une opération d’évacuation.
Or, nous avons défini les modules de telle sorte qu’ils permettent ’observation uniquement de
ce qui se produit avant I’occurrence d’un ancien événement.

Dans le cas du BRP, cela ne pose pas de probléme car les nouveaux événements que
I’on introduit lors du raffinement de la spécification abstraite sont bien synchronisés par
rapport aux anciens événements. Dans la spécification abstraite, on se contente d’observer
qu'un transfert de fichier (complet ou partiel) a lieu entre le site émetteur et le site récepteur,
et les événements modélisent directement la fin de ce transfert, sans qu’on puisse observer
comment celui-ci s’est déroulé. Lors du raffinement de cette spécification, on précise comment
le transfert a lieu, c’est a dire paquet par paquet. Les comportements devenus observables
grace a ce raffinement sont donc bien « contenus » dans les modules.

Dans le cas du robot en général, et donc en particulier dans le module M2y, les événements
arr_p et evac étant asynchrones, I’évacuation d’une piéce peut se produire soit avant 'arrivée
d’une nouvelle piéce (comportement modélisé par le chemin sgs2s3), soit aprés (comportement
non modélisé dans le module M2;). Ainsi, le comportement indiquant qu’'une opération d’éva-
cuation aura inévitablement lieu n’est pas nécessairement observable sur tous les chemins du
module, ce qui explique que la vérification de la propriété PLTL modélisant ce comportement
échoue au niveau des modules.

Le découpage modulaire que nous avons proposé n’est donc pas adapté a I’'observation des
comportements asynchrones.
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7.2.2 Proposition d’un découpage modulaire adapté aux événements asyn-
chrones

Afin de répondre a ce probléme, nous proposons pour le robot un nouveau découpage
modulaire des deuxiéme et troisiéme raffinements du robot. Ce découpage a pour but de forcer
I’observation des nouveaux comportements dans les modules, en dépit de ’asynchronisme des
événements. Il ne repose pas sur une justification théorique approfondie, et il doit & ce titre
étre considéré comme une perspective & la recherche d’un découpage modulaire tenant compte
du possible asynchronisme des événements.

L’idée du nouveau découpage

Intuitivement, 1'idée principale de ce nouveau découpage consiste & laisser les nouveaux
événements se produire, méme si leur occurrence a lieu aprés ’occurrence d’un ancien événe-
ment. Ainsi, sur 'exemple du module M2y précédemment cité, on pourra observer 1’évacua-
tion, méme si celle-ci se produit aprés que 'arrivée d’une nouvelle piéce a eu lieu.

On risque alors d’observer des redondances entre les différents modules, puisqu’une méme
transition pourra appartenir & plusieurs modules distincts.

Notons que la condition suffisante de vérifiabilité modulaire que nous avons présentée
dans la section 5.4 reste applicable avec ce type de découpage, puisque celle-ci repose sur
I’idée que toute transition du STE global appartient nécessairement & I’'un des modules. Le
plus petit découpage (en terme de nombres de transitions) répondant a cette exigence est
un découpage proposant une partition des transitions du STE global, ce qui est le cas du
découpage modulaire que nous avons proposé dans la section 6.2.3. Le découpage modulaire
que nous proposons maintenant ne repose plus sur une partition des transitions du STE global,
mais sur un recouvrement de celles-ci, et la condition de vérifiabilité modulaire reste valide
pour ce découpage.

Afin de limiter la redondance des transitions entre les différents modules, nous proposons
de plus de n’appliquer qu’un seul ancien événement par module, ce qui n’était pas le cas
avec le découpage précédent (voir par exemple le module M2; du deuxiéme raffinement du
robot dans la figure 6.12 page 128, dans lequel deux anciens événements sont appliqués : les
événements dchgt et arr_p). Ceci aura pour effet de produire plus de modules qu’auparavant,
mais en limitant la taille de chacun d’eux.

Construction des modules par ce nouveau découpage

La méthode de construction des « nouveaux » modules est alors la suivante : soit s; un
état du STE abstrait,

1. construire I’ensemble des états du STE raffiné qui sont en relation de collage avec sq,

2. choisir un ancien événement parmi ceux correspondant a une transition issue de s,
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3. relier entre eux ces états du STE raffiné en appliquant soit les nouveaux événements,
soit ’ancien événement choisi.

Ainsi, si d’'un état abstrait partent plusieurs transitions, alors on construira autant de
modules qu’il y a de transitions issues de cet état. Le nombre total de modules que produit
cette méthode de découpage est égal au nombre de transitions du STE abstrait.

Module NM2 Module NM2 { Module NM2 »

FiG. 7.3 — Un autre découpage modulaire du deuxiéme raffinement du robot

Nous représentons dans la figure 7.3 I’ensemble des modules (au nombre de 5) qu’il est
possible de construire de cette maniére lors du deuxiéme raffinement du robot.

La figure 7.4 présente quant a elle I’ensemble des modules (au nombre de 12) obtenus par
I’application de cette technique lors du troisiéme raffinement du robot.

Remarque. La numérotation des nouveaux modules est basée sur celle des anciens. Tous les
modules s’appellent maintenant NM (pour nouveau module), suivi du numéro du raffinement,
avec en indice le numéro du module qui leur correspondait dans I’autre découpage. Les noms
de modules portant un prime correspondent au cas oll deux anciens événements étaient issus
de I’état abstrait.

7.2.3 Veérification modulaire des deuxiéme et troisiéme raffinements du
robot avec le nouveau découpage

Avec ce découpage, mieux adapté aux systémes asynchrones, nous menons de nouveau la
vérification modulaire des propriétés du robot pour les deuxiéme et troisiéme raffinements.
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Module NM3 o Module NM3 Module NM3 1

Module NM3 >

Module NM3 5 Module NM3's Module NM3 6
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Fi1G. 7.4 — Un autre découpage modulaire du troisiéme raffinement du robot
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Présentation des résultats

Les résultats de la vérification modulaire des propriétés P6, P7 et P8 sur les « nouveaux »
modules issus du deuxiéme raffinement du robot (appelés NM2y, NM2,, NM2y, NM2, et
NM?23) sont présentés dans le tableau 7.5.

Modules
NM2, | NM2, | NM2, | NM2, | NM2;
2 | P6 | VRAI VRAL 1 ymar | vRAT | vRAI
= (O-p)
g p7 (éRA;) VRAI | VRAI | VRAI | VRAI
bt =
®~ P8 | VRAT | VRAT | VRAI | VRAI | VRAI

TAB. 7.5 — Résultats de la vérification modulaire du deuxiéme raffinement du robot avec le
nouveau découpage

Les résultats de la vérification modulaire des propriétés P9 a P14 sur les nouveaux modules
issus du troisiéme raffinement du robot sont présentés dans le tableau 7.6. Ces modules sont
appelés NM 3y, NM 3}, NM3,, NM3y, NM33, NM 3%, NM34, NM3),, NM35, NM3L, NM3¢
et NM3;.

Analyse des résultats

On constate dans le tableau 7.5 que le nouveau découpage a atteint ces objectifs en ce
qui concerne la vérification des propriétés du deuxiéme raffinement du robot puisque les trois
propriétés exprimées & ce niveau de raffinement ont maintenant pu étre vérifiées de maniére
modulaire, et notamment les propriétés P7 et P8, dont la vérification modulaire avait échoué
avec le découpage précédent.

Dans le tableau 7.6, on constate que les propriétés P9 et P10 ont maintenant pu étre
vérifiées de maniére modulaire, ce qui n’était pas le cas auparavant. Par contre, les propriétés
P12 et P14 n’ont toujours pas pu étre vérifiées de maniére modulaire, malgré ce nouveau
découpage.

Ceci provient du fait que ces deux propriétés ne sont pas intégralement nouvelles. En effet,
considérons l'exemple de la propriété P12, qui dit que la pince en position haute et chargée
reste en haut jusqu’a ce qu’inévitablement elle se libére. Son expression PLTL est la suivante :

O ((posdts = haut A dtz = occ) = posdts = haut A dt3 = occ U dtg = vid).

Ce qui pose probléme dans la vérification modulaire de cette propriété, c’est que 'inévitabilité
de la libération de la pince n’est pas nécessairement observée dans les modules. Or, on a déja
établi que la pince occupée se libérera inévitablement au moyen de la propriété P1 au niveau
de la spécification abstraite du robot (voir page 42). L’inévitabilité de la libération de la
pince est donc un ancien comportement, que ’on n’a pas besoin de revérifier lors du troisiéme
raffinement puisque cette inévitabilité est conservée par le raffinement.
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Il reste néanmoins qu’on veut prouver que la pince ne pourra pas redescendre avant que
sa libération ait eu lieu, ce qui est un nouveau comportement. Or ce comportement a pu étre
prouvé de maniére modulaire lors du troisiéme raffinement puisqu’il correspond & la propriété
P11, dont ’expression PLTL est la suivante :

O ((posdts = haut A O posdts = bas) = dts = vid),

et dont la signification est que la descente de la pince ne peut se produire que lorsque celle-ci
est vide.

Ainsi, la propriété P12 mélange l'expression d'un ancien comportement (I’inévitabilité de
la libération de la pince) avec celle d’un nouveau comportement (I'impossibilité de descendre
chargée). Il en va de méme pour la propriété P14 qui est duale : on sait que la pince vide se
chargera inévitablement (propriété P2), et que la montée ne peut se produire que si la pince
est occupée (propriété P13).

La vérification modulaire échoue pour ce type de propriétés car elle ne peut observer que
les comportements réellement nouveaux. Notons qu’en écrivant la propriété P12 sous une
forme plus faible utilisant I’opérateur temporel W (& moins que) :

(P12°) O ((posdts = haut A dts = occ) = posdts = haut A dt3 = occ W dtg = vid)

on s’affranchit de I’obligation de voir la pince se libérer, puisque la propriété P12’ se lit : « la
pince chargée et en position haute le reste sauf si elle se libére ». Le probléme est que, écrite
sous cette forme, la propriété n’est plus vérifiable modulairement car le schéma O (p = ¢Wr)
n’est pas un schéma de propriété vérifiable modulairement.

Ainsi, si I’on souhaite rester dans le cadre des propriétés vérifiables modulairement, il
sera 4 la charge de l'utilisateur de comprendre, face a 1’échec de la vérification modulaire des
propriétés P12 et P14, que ces propriétés sont en fait redondantes par rapport a celles qui ont
déja été exprimées (et vérifiées), et qu'on n’a donc pas besoin d’essayer de les vérifier.

7.3 Conclusion

Nous avons, au cours de ce chapitre, appliqué la technique de vérification modulaire &
chacune des propriétés dynamiques exprimées au cours des spécifications des exemples du
BRP et du robot.

Nous avons vu que le découpage modulaire proposé au chapitre 6 permettait de vérifier
les propriétés du BRP, mais n’était pas adapté au probléeme du robot, en expliquant que ce
découpage modulaire supposait une synchronisation des événements, ce qui n’est pas le cas
dans la spécification du robot, ol les événements sont en général asynchrones les uns par
rapport aux autres. Nous avons alors proposé un autre découpage permettant de traiter de
maniére modulaire les systémes asynchrones, et nous avons montré que cet autre découpage
permettait la vérification modulaire de la plupart des propriétés du robot. Ce découpage est
moins efficace que le précédent en termes de nombre de modules & vérifier, car le premier
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découpage modulaire créait autant de modules qu’il y avait d’états dans le graphe abstrait,
tandis que le second crée autant de modules qu’il y avait de transitions dans le graphe abstrait.

Nous avons aussi vu qu’indépendamment du probléme du découpage modulaire, la véri-
fication modulaire échoue pour des propriétés qui ne sont pas, au sens strict, des nouvelles
propriétés. Ce probléme souléve la question suivante, d’ordre méthodologique : le spécifieur
doit-il étre libre d’exprimer les propriétés dynamiques quand bon lui semble, ou doit-il réflé-
chir & la signification de celles-ci afin de les exprimer au bon moment lors du processus de
raffinement ? La méthode de vérification modulaire suppose que le spécifieur est un expert
capable, lors de 1’échec de la vérification d’une propriété, de décider si cette propriété est
vraiment nouvelle ou pas.

Précisons toutefois qu'une thése en cours' au Laboratoire d’Informatique de 1'Université
de Franche-Comté (LIFC) étudie, entre autres, le probléme des propriétés qui ne sont que
partiellement nouvelles. La technique développée dans ce travail porte le nom de reformula-
tion [BDJKO00, BDJKO1] : & chaque niveau du raffinement, en plus de redéfinir les anciens
événements, on peut aussi enrichir les anciennes propriétés en les reformulant. Une « partie »
d’une propriété reformulée ayant déja été prouvée au niveau de spécification antérieur, on ne
vérifie (par une technique de preuve sur les nouveaux événements) que la partie de la propriété
correspondant & un nouveau comportement. L’utilisation de cette technique permettrait de
vérifier les propriétés P17 (du BRP) et P12 et P14 (du robot), dont la vérification modulaire
a échoué, mais qui sont des reformulations de propriétés antérieures.

!Thése menée par Christophe DARLOT sous la direction de Frangoise BELLEGARDE et de Jacques JULLIAND.



Conclusion et perspectives

1 Synthése et bilan des travaux présentés

1.1 Synthése

Le travail présenté dans cette thése prend pour cadre la spécification de systémes réactifs
sous forme de systémes d’événements B. La méthode B permet de spécifier les systémes au
travers de raffinements successifs d’'un modéle initial, ce qui permet de n’introduire les détails
de fonctionnement du systéme que petit & petit, avec pour objectif de mieux maitriser le
processus de développement des logiciels.

La spécification des comportements dynamiques souhaités permet de s’assurer que le sys-
téme développé réalise bien ce qu’on attend de lui. Cependant, ’expression de tels comporte-
ments en B nécessite 1’écriture de variants et d’invariants de boucle qui ne sont pas directement
liés au cahier des charges. D’autre part, la vérification par preuve de ces contraintes dyna-
miques est rarement obtenue de maniére automatique.

Nous avons voulu libérer 1'utilisateur de la spécification de ces variants et de ces invariants
de boucle en proposant de décrire les comportements dynamiques par des formules de la
PLTL. De plus, l'utilisation du model-checking pour vérifier ces propriétés & ’avantage d’étre
entiéerement automatique.

Cependant, outre le fait que le model-checking ne peut adresser que des problémes &
nombre d’états finis, une limite connue & 'utilisation de cette technique est ’explosion com-
binatoire du nombre d’états.

Nous avons proposé de répondre i cette limite en ne menant jamais la vérification par
model-checking sur l'intégralité du modéle du systéme, mais en découpant celui-ci en un
ensemble de modules de plus petite taille et en menant la vérification de maniére séparée sur
chacun des modules.

Nous avons défini une classe de propriétés PLTL pour lesquelles une telle vérification est
possible. Ces propriétés sont dites vérifiables modulairement.

Pour mettre en ceuvre la vérification modulaire, il faut disposer d’un découpage modulaire
tel que les propriétés a vérifier soient vraies sur chacun des modules. Pour obtenir un découpage
se rapprochant de cet idéal, nous avons proposé de guider le découpage par le raffinement
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N

B, en constatant que les nouvelles propriétés, celles que 'on cherche & vérifier par model-
checking modulaire, sont observables grace & 'introduction, lors du processus de raffinement,
de nouveaux événements. Comme les modules obtenus grace au raffinement B contiennent
les suites d’occurrences de ces nouveaux événements, ce découpage laisse supposer que les
nouveaux comportements seront bien observables a l'intérieur des modules.

Nous avons mené la vérification modulaire des propriétés de deux exemples, et nous avons
constaté que si la méthode marchait bien dans un cas, elle échouait sur un certain nombre de
propriétés dans ’autre cas, bien que ces propriétés soient vraies globalement.

En constatant que cet échec provenait de ’asynchronisme des événements permettant de
faire évoluer le systéme, nous avons proposé un autre découpage, moins efficace que le premier
en termes de nombre d’états et de transitions & explorer, mais qui permet de tenir compte de
I’asynchronisme des événements.

Nous avons également proposé d’augmenter 'efficacité de la vérification modulaire en utili-
sant une technique combinant preuve et model-checking, et qui consiste & éviter la vérification
par model-checking de certains modules lorsque ceux-ci peuvent étre vérifiés par preuve de
maniére automatique.

1.2 Bilan

Notre travail a permis de montrer qu’il était possible, pour toute une classe de propriétés
de la PLTL incluant des propriétés de siireté et de vivacité, de mener une vérification par
model-checking en découpant un modéle initial de grande taille en un ensemble de modules
de petite taille, et en faisant la vérification des propriétés de maniére séparée et indépendante
sur chaque module. Ceci permet de répondre au probléme de ’explosion combinatoire puisque
le modéle global n’aura jamais a étre présent intégralement en mémoire.

Pour que ce résultat théorique puisse étre utilisé en pratique, il faut savoir produire un
découpage modulaire grace auquel les propriétés & vérifier, lorsqu’elles sont vérifiées par le
systéme, sont aussi vraies sur chacun des modules. En se basant sur le raffinement, et pour
des propriétés qui sont nouvelles par rapport & un niveau de raffinement donné, on produit un
découpage modulaire qui est bien adapté aux systémes dont les événements sont synchronisés
les uns par rapport aux autres. De plus, comme il est basé sur une partition du modéle initial,
ce découpage permet de limiter au maximum la redondance des informations d’un module &
l’autre.

Ce découpage n’est cependant pas adapté a la vérification de systémes dont les événements
sont asynchrones, et le découpage que nous avons proposé pour la vérification modulaire de tels
systémes est moins efficace en termes de redondances des informations d’'un module & ’autre.

N 2

Il reste néanmoins, comme le premier, un découpage sémantique du systéme & vérifier.

Enfin, la mise en ceuvre de la vérification modulaire suppose que le spécifieur a un niveau
d’expertise suffisant pour savoir & quel moment, lors du processus de raffinement, il doit
exprimer les propriétés de telle sorte qu’elles soient réellement des nouvelles propriétés.
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2 Travaux connexes i la vérification modulaire

Il existe d’autres approches mettant en ceuvre une vérification de propriétés de logique
temporelle par model-checking modulaire.

Notamment, de nombreux travaux s’intéressent & la vérification séparée des composants
d’un systéme composé de plusieurs processus évoluant en paralléle. Ces méthodes sont regrou-
pées sous le nom général de vérification compositionnelle [CLM89]. La notion de vérification
compositionnelle est orthogonale & celle de vérification modulaire que nous avons présentée.

Dans ces méthodes, la stratégie adoptée est la vérification individuelle de chacun des
composants du systéme, et la mise en commun de tous ces résultats individuels permet de
s’assurer que le systéme satisfait globalement les propriétés spécifiées. Ceci repose sur le fait
que la compositionalité d’un opérateur de mise en parallele garantit qu'une propriété d’un
processus est préservée sur la totalité du systéme [KL93, Lam94, AdAHM99|.

Généralement, ces méthodes permettent de vérifier des propriétés de streté étant donné
qu’un composant isolé de son environnement est une abstraction du systéme paralléle qui
préserve uniquement les propriétés de streté. Par exemple, il a été prouvé dans [KL93] la
correction de la régle suivante :

01|—12=>11,02|—11=>IQ
C || CoI1 NI

qui indique que si le composant C satisfait I1 sous I'hypothése d’environnement Is et que Co
satisfait Iy sous ’hypothése I, alors Cy || Cy satisfait I; A I.

Ces méthodes reposent sur le principe appelé assume guarantee paradigm [Pnu85]. Ce
principe dit qu’une formule de la forme () P(1)) (ou ¢ et 1) sont des formules temporelles
et P est un processus) est vraie si on garantit que P satisfait ¢ dans toute exécution o
I’environnement satisfait .

Quelques unes, et notamment [CGK97|, effectuent également une vérification composi-
tionnelle de propriétés de vivacité.

Dans notre approche, un module n’est pas un composant d'un systéme paralléle. Pour
nous, un module est obtenu par partition du modéle du systéme. Ainsi, du point de vue de la
complexité, notre méthode est additive tandis que la compositionalité est multiplicative, c’est
a dire que si la complexité de la vérification d’un systéme de transitions d’espace d’états S et
d’espace de transitions 7" est on O(|S| + |T|), la complexité moyenne pour un module de la

S|+IT]
n

vérification modulaire d’un systéme composé de n modules est en O( ), et la vérification

compositionnelle est en O( {/|S| + |T).

La modularité telle que nous ’avons présentée peut étre combinée avec la compositionalité.
Dans [BJKO00], il a été montré que, dans certaines conditions, la composition paralléle est
compatible avec le raffinement, c’est & dire que si Cy est raffiné par Cs, alors C; || C3 est
raffiné par Cy || Cs.
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Une méthode de vérification modulaire de propriétés CTL a été proposée par K. LASTER
et O. GRUMBERG dans [LG98]. Cette méthode repose sur un découpage syntaxique d’une spé-
cification qui utilise des structures de controle telles que While, If, ..., ce qui rend nécessaire
la circulation des informations de marquage entre les modules, par le biais de « fonctions de
supposition » (assumption functions). En reposant sur un découpage sémantique, notre mé-
thode permet de vérifier les propriétés de chaque module de maniére réellement indépendante.
Par contre, la méthode de LASTER et GRUMBERG est définie pour toute la CTL, alors que
notre méthode n’est définie que pour une classe de propriétés PLTL.

3 Perspectives

Le travail présenté dans cette thése appelle des travaux futurs qui permettront de complé-
ter certains des résultats que nous avons obtenus, ou qui donneront des réponses a certaines
questions laissées ouvertes.

3.1 Une condition de vérifiabilité modulaire exploitant le découpage par
raffinement

Telle que nous l'avons définie dans la section 5.4 du chapitre 5, la condition suffisante de
vérifiabilité modulaire est valide quel que soit le découpage modulaire adopté, & condition
que celui-ci repose au moins sur une partition des transitions du modéle global. Le découpage
modulaire guidé par le raffinement B est un découpage valide pour cette condition suffisante,
mais nous n’avons pas pris en compte la spécificité de ce découpage par rapport & un autre.
En tenant compte de ses particularités, on pourrait élargir la classe des propriétés vérifiables
modulairement.

En effet, lorsque le découpage est tel que nous l'avons défini dans la section 6.2.3 du
chapitre 6, on sait que la sortie d’'un module ne peut se produire que par le franchissement
d’une transition correspondant a ’occurrence d’un ancien événement.

Pour la condition suffisante, I’automate de Biichi codant la négation d’une propriété vé-
rifiable modulairement n’admet pas de boucle sur un état intermédiaire entre 1’état initial et
un état d’acceptation. Ainsi, le schéma de propriété PLTL O (p = ¢ W r) ne tombe pas dans
le cas de la condition suffisante de vérifiabilité modulaire, & cause de la boucle sur I’état inter-
médiaire portant le numéro 1 dans ’automate de Biichi codant sa négation (voir la figure 7.5).
Si la coupure du chemin d’exécution provoquée par la sortie du module se produit alors qu’on
est en train de « boucler » sur I’état 1, alors on n’a pas reconnu que ce chemin constituait une
violation de la propriété O (p = ¢ Wr).

Cependant, si ’on réussit a prouver que le déclenchement d’une transition appliquant un
ancien événement est incompatible avec la condition booléenne = r A g, alors on est stir que
la coupure ne pourra pas se produire pendant une boucle sur I’état 1. Cette information peut
étre exploitée pour établir que si, dans le module, on a quitté I’état initial de ’automate
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F1G. 7.5 — Un automate de Biichi codant = O (p = ¢ W r)

de Biichi, alors en sortie de module on aura reconnu une violation de la propriété puisqu’on
quittera le module sur un état d’acceptation.

La propriété [J (p = ¢ W r) pourrait donc étre vérifiable modulairement dans le contexte
précis d’un systéme et de son raffinement.

Plus généralement, on peut se poser la question de savoir si un découpage particulier per-
met d’établir une condition de vérifiabilité modulaire dépendant du contexte de ce découpage.

3.2 Meéthodologie du raffinement

Notre découpage modulaire étant basé sur le processus de raffinement B, et plusieurs
raffinements étant possibles pour spécifier un systéme, on peut se demander si le choix d’un
raffinement plutét qu’un autre a une influence sur le succés de la méthode de vérification
modulaire. En d’autres termes, I’ordre et la maniére d’introduire les détails de la spécification
permettent-t-ils d’accroitre le taux de succes de la méthode ?

Par exemple, dans le cas de systémes partiellement asynchrones, on peut choisir de spécifier
en une seule étape tous les comportements asynchrones, de maniére & ce que les raffinements
suivants permettent bien ’observation des nouveaux comportements sur les modules.

Ceci est envisageable car au début du processus de raffinement, le nombre d’états du
modéle est en général suffisamment faible pour qu’on puisse appliquer le model-checking
directement (sans découpage modulaire) pour vérifier les propriétés.

Cette idée aurait pour conséquence d’'imposer au spécifieur une méthodologie du raffine-
ment basée sur les propriétés que ’on cherche & vérifier de maniére modulaire.

3.3 Outils implantant la méthode

Une estimation réaliste du taux de succés de la méthode ainsi que de son impact sur
la maitrise de ’explosion combinatoire passe par le test de la méthode sur de nombreux
problémes concrets. Il est donc nécessaire de disposer d’un outil implantant la méthode pour
pouvoir la valider en pratique.
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L’une des composantes de cet outil devra étre en mesure de décider si une propriété est
vérifiable modulairement. Cette procédure de décision pourra étre basée sur l'analyse des
cycles de I'automate de Biichi codant la négation de la propriété, afin de prouver que cet
automate appartient bien & la classe Cp,0q que nous avons définie au chapitre 5 dans la section
5.4.1.

D’autre part, un outil implantant la méthode devra étre capable de produire les modules
directement & partir des spécifications B, pour ne pas avoir & construire I'intégralité du modéle
avant de le découper. La question de cet algorithme reste ouverte.

Une fois les modules construits, on devra utiliser un model-checker capable de traiter la
PLTL (c’est le cas de SPIN par exemple) pour vérifier les propriétés sur les modules.

3.4 Extension de la méthode a d’autres logiques temporelles

La méthode de vérification modulaire que nous avons présentée utilise la logique temporelle
PLTL pour formaliser les propriétés a vérifier. On peut se demander si la notion de propriété
vérifiable modulairement est applicable & des propriétés modélisées dans une autre logique
temporelle, comme CTL.

On sait déja que certaines propriétés de la CTL sont vérifiables modulairement puisque
les 3 schémas de contrainte dynamique de ABRIAL et MUSSAT appartiennent a la partie
commune des logiques PLTL et CTL (voir la figure 3.31 page 77). Ces 3 schémas, exprimés
par O(p= Qgq),0(p = 0q) et O(p = pU q) en PLTL s’expriment respectivement en CTL
par AG(p = AXq),AG(p=>AFq et AG(p=A(pUQ)).

L’une des difficultés a établir le méme type de résultat de vérifiabilité modulaire pour
la CTL provient du fait que notre démonstration de la vérifiabilité modulaire de propriétés
PLTL repose sur les automates de Biichi qu’il est possible de leur associer. Ceci n’est pas
applicable dans le cas de la CTL qui est une logique arborescente, non modélisable par des
automates de Biichi reconnaissant des langages w-réguliers.

La démonstration de la vérifiabilité modulaire de la classe de propriétés PLTL que nous
avons exhibée aurait probablement pu étre obtenue sans avoir recours aux automates de Biichi,
mais ceux-ci constituent un outil grace auquel on peut facilement caractériser les propriétés
de cette classe.

3.5 Caractérisation compléte des propriétés vérifiables modulairement

Pour terminer, rappelons que la condition de vérifiabilité modulaire que nous avons donnée
pour une propriété PLTL est une condition suffisante. Nous ne savons pas si elle est également
nécessaire.

Il nous semblerait particuliérement intéressant de pouvoir caractériser les propriétés véri-
fiables modulairement, en exhibant une condition qui soit & la fois nécessaire et suffisante.
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Résumé. Le travail présenté dans cette thése prend pour cadre la spécification de systémes
réactifs sous forme d’événements B. A une spécification B événementielle, on intégre I’expres-
sion de propriétés dynamiques décrites en termes de formules de logique temporelle linéaire
propositionnelle (PLTL). La vérification de ces propriétés par une technique de preuve n’est
pas automatisable, aussi nous proposons d’effectuer leur vérification par model- checking.

Afin de combattre le probléme de I’explosion combinatoire 1lié a 1'utilisation du model-
checking, nous proposons de découper par partition le graphe d’accessibilité issu de la spécifi-
cation en un ensemble de modules de petite taille, et de mener la vérification sur chacun des
modules de maniére séparée. Cette méthode est appelée vérification modulaire. Nous voulons
étre en mesure, a partir de la vérification séparée d’une propriété sur chacun des modules, de
décider si la propriété est vérifiée globalement.

Toutes les propriétés ne se prétent pas a une telle vérification car certaines d’entre elles
peuvent étre fausses globalement bien que vraies sur chacun des modules. Nous définissons
alors les propriétés qui se prétent a une telle vérification de la maniére suivante (ces proprié-
tés sont dites vérifiables modulairement) : une propriété est vérifiable modulairement si et
seulement si le fait qu’elle est vraie sur chaque module implique qu’elle est vraie globalement.

Il faut noter également que tous les découpages n’auront pas la méme efficacité relative-
ment & la vérification des propriétés. En effet, la propriété a besoin d’étre vraie sur chaque
module pour que nous puissions conclure. Or, un découpage aléatoire aurait de fortes chances
de voir échouer la vérification d’une propriété dans un ou plusieurs modules, du fait que cer-
tains chemins qui rendent la propriété vraie pourraient étre coupés. Le probléme est donc de
produire un découpage modulaire en accord avec les propriétés que 'on cherche & vérifier.

En résumé, nous tentons de répondre aux questions suivantes :

— Quelles sont les propriétés vérifiables modulairement ?
— Comment produire un « bon » découpage modulaire ?

En réponse a la premiére question, nous prouvons formellement que les propriétés PLTL is-
sues des 3 schémas de contraintes dynamiques introduits par J.-R. ABRIAL et L. MUSSAT sont
vérifiables de maniére modulaire. Nous prouvons également que tout une classe de propriétés
PLTL, incluant les 3 schémas précités, est vérifiable de maniére modulaire. Nous exhibons
une condition suffisante de vérifiabilité modulaire d’une propriété. Cette condition repose sur
I’analyse syntaxique de ’automate de Biichi qui code la négation d’une propriété PLTL. Elle
est donc facilement automatisable.

Afin de répondre & la deuxiéme question, nous proposons de guider la décomposition mo-
dulaire par le raffinement B, ce qui offre ’avantage de produire un découpage sémantique du
graphe d’accessibilité & chaque niveau du raffinement. Nous faisons alors la distinction entre
les nouvelles propriétés, introduites & un niveau donné de raffinement, et les anciennes proprié-
tés, établies aux niveaux précédents de raffinement et conservées par celui-ci. La vérification
modulaire porte sur les nouvelles propriétés.

Mots-clés. Vérification formelle, model-checking, systémes d’événements B, logique tempo-
relle, automates de Biichi, vérification modulaire.



