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Analyses de sûreté de fonctionnement multi-systèmes
Résumé :Cette thèse se situe au croisement de deux domaines : la sûreté de fonctionnement des systèmes
critiques et les méthodes formelles. Nous cherchons à établir la cohérence des analyses de sûreté de fonc-
tionnement réalisées à l’aide de modèles représentant un même système à des niveaux de détail différents.
Pour cela, nous proposons une notion de raffinement dans le cadre de la conception de modèles AltaRica :
un modèle détaillé raffine un modèle abstrait si le modèle abstrait simule le modèle détaillé. La vérification
du raffinement de modèles AltaRica est supportée par l’outilde model-checking MecV. Ceci permet de
réaliser des analyses multi-systèmes à l’aide de modèles à des niveaux de détail hétérogènes : le système
au centre de l’étude est détaillé tandis que les systèmes en interface sont abstraits. Cette approche a été
appliquée à l’étude d’un système de contrôle de gouverne de direction d’un avion connecté à un système
de génération et distribution électrique.

Mots clés : AltaRica, méthodes formelles, raffinement, conception/validation d’architecture, sûreté de
fonctionnement des systèmes

Multi-system safety analyses
Abstract : This thesis links two fields : system safety analyses and formal methods. We aim at checking the
consistensy of safety analyses based on formal models that represent a system at different levels of detail.
To reach this objective, we introduce a refinement notion in the AltaRica modelling process : a detailed
model refines an abstract model if the abstract model simulates the detailed model. The AltaRica model
refinement verification is supported by the MecV model-checker. This allows to perform multi-system
safety analyses using models with heterogeneous levels of detail : the main system is detailed whereas
the interfaced systems remain abstract. This approach has been applied to the analysis of a rudder control
system linked to an electrical power generation and distribution system.

Key words : AltaRica, formal methods, refinement, system design/validation, safety engineering
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I NTRODUCTION

Depuis le début du XXième siècle, le transport aérien ne cesse de se développer. Tout d’abord réservé au
transport de marchandises et de courrier, l’avion s’est depuis démocratisé permettant à chacun de voyager
à travers le monde. Outre le nombre de vols, la capacité des avions a augmenté. Ces facteurs expliquent
que le nombre de passagers transportés par avion augmente chaque année (+8,5% en 2005, +5% en 2006
et +7% en 2007). Cette évolution a deux conséquences :

– l’augmentation du nombre d’avions dans le ciel accroît lesrisques de collision en vol ;
– la capacité croissante des avions commerciaux implique unaccroissement du nombre de victimes

possibles en cas d’accident.
De plus, tout avion qui s’écrase peut causer des pertes humaines tant à bord (les passagers et membres
d’équipage) qu’au sol en cas d’accident en zone habitée. Tous ces risques font que la sécurité est une
préoccupation majeure de l’industrie aéronautique. Les grands constructeurs se sont entendus pour exclure
la sécurité des domaines de concurrence et collaborent à l’amélioration des méthodes de travail dans ce
domaine.

Afin d’établir et de garantir un niveau de sécurité acceptable, des autorités decertificationdéfinissent
des exigences que chaque avion doit satisfaire pour obtenirune autorisation de voler. Chaque construc-
teur doit démontrer que l’avion fabriqué est conforme aux exigences des autorités en charge du pays de
production, puis aux exigences des autorités du pays d’immatriculation.

Le souci constant d’amélioration de la sécurité a permis de réduire le nombre d’accidents (cf. figure
0.1) et a ainsi contribué à faire de l’avion un des moyens de transport les plus sûrs.

FIG. 0.1: Passagers décédés par an pour 100 millions de miles passager, sur des vols commerciaux,
hors actes de malveillance intentionnelle (source : EASA Annual Safety Review 2008)

Schématiquement, un avion est composé d’une structure, appeléefuselage, et d’équipements, ditssys-
tèmes embarqués, permettant de contrôler l’avion. Les principales causes d’accidents sont l’erreur humaine
(d’un pilote ou du contrôleur aérien), les défaillances liées à la structure et les défaillances de systèmes em-
barqués. Nous nous intéressons à ces dernières qui font l’objet de différentes analyses.
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INTRODUCTION

Toute entreprise cherche constamment à optimiser ses coûtsde conception pour améliorer les rende-
ments. Dans le cas de la production d’avions, cela revient à :

– réduire les masses et coûts des systèmes embarqués afin d’augmenter la charge utile et de réduire les
coûts de fabrication ;

– améliorer les processus pour réduire les temps de conception et, par conséquent, les délais de livrai-
son aux clients.

Afin de limiter les équipements embarqués, certains systèmes, autrefois indépendants, peuvent aujour-
d’hui partager des ressources. Par exemple, le transfert des données peut désormais, sur les avions A380 et
B787, être assuré par un réseau embarqué partagé par un grandnombre de systèmes. L’étude permanente
de nouvelles solutions techniques justifie le fait que l’avion est un moyen de transport à la pointe de la tech-
nologie. Néanmoins, les systèmes, s’ils peuvent désormaisremplir plusieurs fonctions, s’avèrent de plus en
plus complexes et donc difficiles à analyser par les méthodestraditionnelles. Analyser des systèmes plus
complexes en un délai plus court contraint les avionneurs à étudier de nouvelles méthodes pour supporter
les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes.

Les modèles formels comme réponse au besoin d’évolution

L’utilisation desmodèles formelsdans l’industrie représente une évolution majeures des méthodes de
travail. Un modèleest une représentation abstraite d’un objet : seules les informations pertinentes pour
l’étude à mener sont prises en compte dans la spécification del’objet.

Le développement de l’informatique a vu la création delangages formels, chacun défini par :
– une syntaxe : un lexique et une grammaire (règles d’écriture) permettent de décrire certains aspects

(propres à chaque langage) d’un système de façon compacte etcompréhensible par tout connaisseur
du langage ;

– une sémantique : interprétation de la description faite par l’ordinateur.
Un modèle formel est une traduction de la spécification d’un objet dans un langage formel. Les out-
ils informatiques associés au langage formel, permettent d’étudier certaines caractéristiques d’un objet
sans avoir à le fabriquer. Ainsi, par exemple, un système peut être simulé pour en étudier son comportement.

Les modèles formels présentent de nombreux avantages pour l’industrie. Lorsque plusieurs interlocu-
teurs partagent des informations, formaliser ces dernières permet de prévenir toute interprétation pouvant
conduire à une mauvaise compréhension. De plus, les outils de modélisation tirent profit de la puissance de
calcul des ordinateurs pour traiter de grandes quantités dedonnées, là où un ingénieur devrait choisir les
calculs à effectuer.

Cependant, l’utilisation de modèles modifie l’organisation du temps de travail : la sélection des infor-
mations à modéliser et la validation du modèle constituent la part prépondérante du travail contrairement à
la production de résultats qui, étant en partie automatisée, s’effectue plus rapidement que par les méthodes
classiques. Dès lors, les modèles formels ne présentent un intérêt, pour motiver une évolution des pratiques,
que s’ils garantissent un gain :

– de temps, tout en préservant la qualité des résultats ;
– de précision des résultats, sans allonger le temps de travail.
A ce jour, dans l’aéronautique, les modèles s’avèrent utiles pour étudier l’aérodynamique du fuselage

ou l’installation des systèmes embarqués au sein de l’avionet sont intégrés au processus de développement
de certains logiciels embarqués. Dans le domaine des analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes,
la société Dassault Aviation a, en 2005, démontré que les commandes de vol de son Falcon 7X étaient con-
formes aux exigences des autorités à l’aide de modèles réalisés en langage AltaRica. Ce langage, développé
avec le Laboratoire Bordelais de Recherche en Informatique(LaBRI) pour supporter les analyses de sûreté
de fonctionnement des systèmes, fait l’objet d’expérimentations internes par la société Airbus depuis 4 ans.

Des contraintes à résoudre pour une industrialisation de l’approche

La conception d’un système suit un processus incrémental : une spécification abstraite est progressive-
ment enrichie jusqu’à obtenir un niveau de détail suffisant pour procéder à la fabrication des composants du
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système et à leur assemblage. Afin de réduire les temps de conception, il est nécessaire de détecter au plus
tôt tout détail contraire aux exigences des autorités de certification. En matière de sûreté de fonctionnement
des systèmes, il faut donc analyser chaque nouvelle spécification. Or un modèle ne représente qu’une spé-
cification. Procéder à une analyse de sûreté de fonctionnement des systèmes à l’aide de modèles implique
de réaliser de nombreux modèles.

Valider un modèle constitue une des opérations les plus coûteuses du travail de modélisation. Durant
la conception, une spécification est enrichie de façon à préserver les propriétés vérifiées jusqu’alors. Le
modèle d’une spécification doit donc rester cohérent avec lemodèle de la spécification qui le précède.

Une analyse multi-systèmes traite généralement un système, dit “central”, en considérant les effets
des défaillances des systèmes auxquels il est connecté, aussi appelés “systèmes en interface”. Afin de
préserver une certaine lisibilité et, dans le cas des analyses fondées sur les modèles, pour prévenir les
risques d’explosion combinatoire, les différents systèmes ne sont pas tous décrits au même niveau de détail :

– le système central est détaillé ;
– les systèmes en interface sont décrits de façon plus abstraite.

Une modélisation multi-système se compose donc de modèles de niveaux de détail hétérogènes. En outre,
chaque système en interface fait l’objet, comme tout système, d’une étude mono-système et nécessite donc
un modèle détaillé.

Durant la conception d’un avion et pour les besoins des différentes analyses, chaque système dispose
donc de plusieurs modèles. Il est donc primordial de s’assurer que ces différents modèles sont cohérents.

Objectifs de la thèse

Le développement du logiciel suit un processus comparable àla conception des systèmes embarqués.
Confrontés aux mêmes difficultés de devoir valider chaque nouvelle spécification, des chercheurs ont défini
la notion deraffinement: chaque nouvelle spécification présente un lien avec la précédente qui garantit la
cohérence et la préservation d’exigences. Il nous a semblé pertinent de chercher à appliquer la notion de
raffinement pour construire les modèles de systèmes embarqués.

Cette notion n’est définie ni pour la réalisation de modèles de sûreté de fonctionnement des systèmes,
ni pour le langage AltaRica. Les objectifs de cette thèse sont donc :

– d’un point de vue théorique :
– l’étude de relations de raffinement (simulation et bisimulation fortes et faibles),
– la définition d’une notion de raffinement pour le langage AltaRica permettant de garantir la préser-

vation des résultats d’analyse,
– d’un point de vue pratique :

– l’implémentation des relations de raffinement en langage MecV (premier vérificateur de modèle
capable de traiter nativement des modèles AltaRica) afin d’automatiser la vérification,

– l’adaptation du raffinement AltaRica aux besoins des analyses de sûreté de fonctionnement des
systèmes,

– l’élaboration d’une méthodologie permettant de vérifier ce raffinement.
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INTRODUCTION

Organisation du document

Ce document est découpé en cinq chapitres : les trois premiers présentent les domaines concernés par
cette thèse, puis les deux suivants détaillent nos travaux,tant théoriques que pratiques.

Chapitre 1 : La sécurité des systèmes aéronautiques

Ce chapitre présente le contexte industriel dans lequel se sont effectués nos travaux. Afin de bien
comprendre comment le processus d’analyse de la sûreté de fonctionnement des systèmes d’un avion est
élaboré, nous présentons la sécurité dans le domaine aéronautique mondial en décrivant ses acteurs, les
liens qui existent entre eux et en introduisant les principaux textes réglementaires. Nous détaillons ensuite
les principales analyses qui constituent le processus ainsi que les formalismes usuels.

Chapitre 2 : Le langage AltaRica et ses outils

Ce chapitre introduit le langage formel AltaRica, créé pouranalyser la sûreté de fonctionnement des
systèmes et qui est au cœur de nos travaux. Nous présentons les motivations qui ont conduit à sa créa-
tion ainsi que les étapes majeures de son développement puisnous détaillons sa syntaxe concrète, i.e.
les connaissances nécessaires et suffisantes pour pouvoir créer des modèles. Il existe en réalité deux lan-
gages AltaRica : le premier est plutôt utilisé dans le domaine académique, alors que le second est quasi-
exclusivement employé dans l’industrie. Les deux langagesayant leur place dans nos travaux, nous les
décrivons parallèlement puis nous présentons les outils qui leur sont associés. Nous terminons ce chapitre
par une comparaison avec d’autres formalismes dédiés à la sûreté de fonctionnement.

Chapitre 3 : Les analyses de sécurité fondées sur les modèles

Ce chapitre présente deux types de modèles permettant de réaliser des analyses de sécurité : les modèles
dédiés dits “modèles de propagation de défaillance” et les modèles enrichis dits “modèles étendus”. Le
premier type de modèle étant celui qui nous intéresse plus particulièrement, nous exposons en détail la
méthodologie de modélisation d’une description du systèmede contrôle de la gouverne de direction. Nous
terminons ce chapitre par des exemples d’approches d’un troisième type, couplant différents formalismes.

Chapitre 4 : Le raffinement pour AltaRica

Ce chapitre constitue le cœur théorique de cette thèse. Nousrappelons tout d’abord la syntaxe abstraite
et la sémantique d’AltaRica. Nous présentons ensuite la relation de bisimulation, étudiée par Gérald Point
dans sa thèse [Poi00] et pour laquelle il a défini un théorème de compositionnalité. La suite de ce chapitre
détaille les travaux que nous avons menés sur les relations de simulation et de simulation quasi-branchante
pour élaborer un théorème semblable. Chaque relation est implémentée dans le langage de spécification
MecV.

Chapitre 5 : Utilisation du raffinement pour le développement de systèmes sûrs

Ce chapitre présente la démarche méthodologique visant à tirer profit du raffinement AltaRica pour
faciliter la réalisation de modèles à différents niveaux dedétail. Nous détaillons l’utilisation des relations
décrites dans le chapitre précédent afin de garantir la préservation de propriétés globales ou restreintes,
en suivant une approche orientée vers la vérification ou l’exploration des modèles. Nous illustrons nos
apports sur différents exemples (calculateur des commandes de vol puis système de génération et distribu-
tion électrique) avant de comparer notre démarche à d’autres approches de raffinement pour la sûreté de
fonctionnement des systèmes.
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11

L A SÉCURITÉ DES SYSTÈMES AÉRONAUTIQUES

L’avion est considéré comme l’un des moyens de transport lesplus sûrs. Cette réputation perdure car
la sécurité est une préoccupation majeure du monde aérien :

– tout avion qui décolle d’un aéroport répond à des exigencesnationales, voire internationales (suiv-
ant son périmètre d’exploitation), garantissant l’intégrité des personnes, tant à bord qu’autour de
l’appareil ;

– le contrôle aérien applique des procédures précises pour guider chaque avion afin qu’il effectue un
vol en évitant toute collision.

Tout règlement impose des exigences. La démonstration de latenue de ces exigences permet en particulier
d’obtenir l’autorisation de faire décoller et voler un aéronef de forte capacité à but commercial : on parle
communément decertification.

La société Airbus, en tant qu’avionneur européen, se doit decertifier, auprès des autorités européennes,
chaque avion pour que la compagnie aérienne cliente puisse en prendre possession et l’exploite sur ses
lignes. La société Airbus est concernée par toutes les réglementations liées aux aéronefs, durant chaque
phase du cycle de vie d’un avion :

– la conception : avant d’être produit et assemblé à grande échelle, chaque nouvel appareil doit obtenir
unecertification de type;

– la production :
– chaque avion produit est réalisé spécialement pour une compagnie cliente ; des écarts par rap-

port aux spécifications certifiées durant la conception sontpossibles mais ils doivent également
répondre aux exigences des autorités européennes,

– si la compagnie cliente réside en dehors d’Europe, il est également nécessaire de fournir des
garanties aux autorités locales,

– chaque avion obtient donc unecertification individuelle,
– l’exploitation : chaque avion est suivi durant toute sa “vie” afin qu’il reste conforme à son état de

certification :
– chaque incident est signalé puis analysé pour démontrer lapréservation de la conformité,
– toute intervention (maintenance, réparation, modification) est enregistrée et contrôlée.

Durant la conception, en vue d’obtenir la certification de type, des analyses sont menées afin de chercher
tout ce qui pourrait conduire l’avion à être dans une situation dégradée pouvant éventuellement porter
atteinte à l’équipage, aux passagers ou à toute personne dans le périmètre de l’appareil : on parle d’analyses
de sûreté de fonctionnement des systèmes.

Ce chapitre a pour but d’introduire les analyses de sûreté defonctionnement des systèmes en présen-
tant tout d’abord les différentes instances (autorités, groupes de travail, constructeurs) liées à la sécurité
aérienne, ainsi que les différents textes dont elles ont la charge. La seconde partie de ce chapitre se focalise
sur le processus actuel d’analyse de sûreté de fonctionnement des systèmes chez Airbus.
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CHAPITRE 1. LA SÉCURITÉ DES SYSTÈMES AÉRONAUTIQUES

1.1 LA SÛRETÉ DE FONCTIONNEMENT DES SYSTÈMES DANS LE

MONDE AÉRIEN

La sûreté de fonctionnement des systèmes constitue une partie de la sécurité d’un avion : seuls les
systèmes et les fonctions qu’ils remplissent sont analysés; la structure de l’avion et l’intégrité des données
informatiques à bord sont traitées séparément.

Les acteurs de la sûreté de fonctionnement des systèmes aériens peuvent être classés en trois catégories :
– les autorités de certification définissent des règles et s’assurent de leur application ;
– les avionneurs, ainsi que les équipementiers et les motoristes, doivent appliquer ces règles et démon-

trer qu’elles sont correctement appliquées ;
– des groupes de travail, constitués à la fois de représentants des avionneurs et des autorités, s’enten-

dent sur des pratiques permettant de satisfaire les règles et de répondre aux exigences.
Chaque catégorie d’acteurs élabore ses propres documents décrivant les pratiques permettant de satis-

faire les règles.
Avant de présenter le processus actuel d’analyse de sûreté de fonctionnement des systèmes, cherchons

à comprendre son élaboration en nous intéressant à chaque catégorie d’acteur et aux documents majeurs.

1.1.1 AUTORITÉS

La sécurité aérienne est assurée par une répartition précise des rôles en matière de réglementation :
des règles sont définies au niveau mondial puis contrôlées par des autorités géographiquement liées aux
avionneurs en vue d’attribuer les autorisations de vol.

L’Organisation de l’Aviation Civile Internationale (OACI), agence spécialisée des Nations Unies,
établit les règles de l’air, pour l’immatriculation des aéronefs et la sécurité, ainsi que les droits et devoirs
des pays signataires en matière de droit aérien relatif au transport international. L’OACI fut instaurée lors
de la Convention relative à l’Aviation Internationale Civile, connue sous le nom deConvention de Chicago.
Initialement signée le 7 décembre 1944 par 52 pays, elle compte à ce jour 190 nations signataires. Chaque
pays signataire participe à l’élaboration des annexes, contenant les normes et recommandations pour le
transport aérien international, et s’engage à les considérer dans ses lois nationales.

De nombreuses organisations de certification et de réglementation aéronautique civile existent dans le
monde, néanmoins les deux principales agences sont :

– l’Agence Européenne de la Sécurité Aérienne (AESA) ou European Aviation Safety Agency (EASA)
en anglais, créée en 2003 et succédant auxJoint Aviation Authorities (JAA), association d’organisa-
tions européennes de réglementation aéronautique ;

– laFederal Aviation Agency (FAA) aux États Unis, créée en 1958.
L’ EASA et laFAA définissent des exigences concernant, entre autres domaines : la conception des avions,
leur exploitation commerciale ou les licences de pilotage.Chaque agence rédige ses propres documents
mais les exigences étant proches, il est possible d’établirdes correspondances entre documents européens et
américains. Les principales exigences applicables à la sûreté de fonctionnement des systèmes sont définies
dans le paragraphe numéroté 1309 à la fois dans le document baptiséCS-25[EAS08] (Certification Specifi-
cation)de l’EASA pour l’Europe, et dans le document baptiséFAR-25[FAA03] (Federal Aviation Regula-
tion) de laFAA pour les États-Unis. Les paragraphes décrivant des exigences sont généralement complétés
d’annexes décrivant les moyens acceptés pour répondre à cesexigences, en anglaisAcceptable Means of
Compliance (AMC).

1.1.2 GROUPES DE TRAVAIL

Afin d’améliorer constamment le niveau de sécurité des passagers, les principaux acteurs du monde
aéronautique (avionneurs, motoristes, équipementiers) collaborent au sein de deux principaux groupes de
travail :
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1.2. PROCESSUS ACTUEL

– le groupe WG-63(Complex Aircraft Systems)de la European Organisation of Civil Aviation
Equipment (EUROCAE), historiquement présidé par un représentant d’Airbus ;

– le groupe S-18(Aircraft and System Development and Safety Assessment Committee)de laSociety
of Automotive Engineers (SAE), historiquement présidé par un représentant de Boeing.

Ces groupes élaborent des recommandations, applicables aux processus, méthodes et outils, pour répondre
aux exigences des autorités précédemment citées. La présence de représentants des autorités garantit la
bonne interprétation des réglementations.

Le groupe S-18 travaille principalement à l’élaboration dedeux documents ditsAerospace Recom-
mended Practice (ARP) :

– l’ARP 4754 [SAE96b] (Certification considerations for highly-integrated or complex aircraft sys-
tems)fournit des recommandations pour démontrer que des systèmes complexes (i.e. dont le niveau
de sécurité ne peut pas être démontré par test ou dont la compréhension du fonctionnement néces-
site le support d’outils) ou hautement intégrés (i.e. qui réalise ou contribue à plusieurs fonctions)
satisfont les exigences de navigabilité ;

– l’ARP4761 [SAE96a] (Guidelines and methods for conducting the safety assessment process on civil
airborne systems and equipment)propose des méthodes possibles pour évaluer la sûreté de fonction-
nement des systèmes d’un avion en vue de sa certification (lesdifférentes étapes sont présentées dans
la suite de ce chapitre).

Le groupe WG-63 élabore des documents équivalents baptisés respectivement ED-79 et ED-135. Des réu-
nions communes entre les deux groupes permettent une évolution cohérente des documents et une meilleure
réflexion.

1.1.3 AVIONNEURS

Les avionneurs doivent se conformer aux exigences des autorités et, pour y répondre, disposent des
recommandationsSAE/EUROCAEafin d’établir leurs propres processus. Si quelques représentants par-
ticipent aux groupes de travail, tous les ingénieurs contribuant aux analyses de sûreté de fonctionnement
des systèmes doivent connaître les règles et méthodes à appliquer, ce qui nécessite l’élaboration de docu-
ments propres à chaque avionneur.

Concernant la sûreté de fonctionnement des systèmes et la fiabilité, la société Airbus élabore deux
documents :

– l’Airbus Directive (ABD) 100 module 1.3, destiné aux équipementiers et fournisseurs, précisant les
exigences applicables aux équipements réalisés, les informations à fournir et les études à conduire ;

– l’ABD 200 module 1.3, à usage interne, détaillant les différentesanalyses et le processus à respecter.
Afin d’anticiper des exigences toujours plus nombreuses de la part des autorités, les avionneurs imposent
généralement des contraintes supplémentaires de façon à prendre des marges de sécurité.

1.2 PROCESSUS ACTUEL

Conformément auxARP 4754 [SAE96b] et 4761 [SAE96a], les avionneurs réalisent différentes anal-
yses pour démontrer la tenue des exigences imposées par les réglementations internationales en matière de
navigabilité aérienne. Le processus global se décompose selon les grandes étapes suivantes :

1. identifier les fonctions souhaitées ;

2. rechercher les conditions défaillantes liées à chaque fonction pour déterminer les possibles configu-
rations de panne, en anglaisFailure Condition (FC) ;

3. définir une criticité pour chaqueFC en fonction de ses effets ;

4. déduire des exigences (principes de conception et probabilité d’occurrence maximum tolérée) pour
prévenir chaque FC ou maintenir leurs conséquences à un niveau acceptable ;

5. démontrer que l’étude est complète et que les résultats sont en accord avec les réglementations en
vigueur : la probabilité d’occurrence de chaqueFC est inférieure ou égale à l’objectif déduit de la
criticité.
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Une fonction correspond à un service (abstrait) que doit rendre un objet physique ou un ensemble d’ob-
jets physiques (concrets). Les programmes aéronautiques considèrent la décomposition physique suivante :

– unavionest constitué d’une structure, appeléefuselage, demoteurset desystèmes;
– un système est composé d’équipements.

Plusieurs systèmes peuvent fonctionner conjointement afinde remplir une fonction, ces systèmes sont alors
dits interfacésouen interface. Par exemple, le système de génération électrique est interfacé à de nombreux
systèmes tels que les commandes de vol du fait que les calculateurs de vol ne peuvent fonctionner sans
énergie électrique.

Cette décomposition physique est transposée en décomposition fonctionnelle hiérarchique : les fonc-
tions de niveau supérieur sont reliées à un ensemble de fonctions de niveaux inférieurs. La relation entre
niveaux signifie que les fonctions de niveau inférieur contribuent à la réalisation de la fonction de niveau
supérieur. Cette décomposition est utile pour guider les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes
et allouer des exigences aux concepteurs des fonctions. Lestrois principaux niveaux de décomposition
utilisés dans les programmes aéronautiques sont :

– le niveau “avion”, le plus haut dans la hiérarchie, qui regroupe les fonctionnalités principales de
l’avion comme “commander l’avion”, “naviguer” ;

– le niveau “système”, qui regroupe des fonctions au sein de systèmes tels que le système des com-
mandes de vol ;

– le niveau “équipement”, dernier niveau dans la hiérarchie, qui regroupe des fonctions réalisées par
un même équipement.

Les analyses à conduire concernent initialement l’avion dans son ensemble, puis les systèmes embar-
qués (considérés individuellement, liés fonctionnellement ou liés par leur placement à bord) et enfin les
équipements qui composent un système. En nous référant auxARPetABD, nous avons résumé ci-après le
processus actuel (cf. figure1.1) que nous décomposons en trois catégories d’analyses :

– évaluation des risques fonctionnels, en anglaisFunctional Hazard Assessment (FHA) : étude des
fonctions pour déterminer les défaillances fonctionnelles possibles et classifier les risques associés à
des configurations de panne spécifiques ;

– évaluation de la sécurité des systèmes, en anglaisSystem Safety Assessment (SSA) : évaluation de la
conformité de l’architecture d’un système avec les exigences de sécurité déduites desFHA ;

– analyses des causes communes, en anglaisCommon Cause Analysis (CCA) : études complémentaires
des risques liés à des causes communes à plusieurs systèmes.

Remarque

La figure 1.1 représente un canevas de processus d’analyse de sûreté de fonctionnement des systèmes.
Chaque industriel est libre de s’en inspirer ou non pour mettre en place son propre processus d’analyse de
sûreté de fonctionnement des systèmes.

1.2.1 FUNCTIONAL HAZARD ASSESSMENT(FHA)

Chaque nouvel avion est conçu pour une utilisation spécifique : transport de passagers, acheminement
de marchandises, utilisation militaire. Chaque utilisation ajoute des fonctions spécifiques aux fonctions
communes à tout avion (décoller, se mouvoir dans le ciel...). Or toute fonction peut être perdue ou rem-
plie de façon incorrecte (partiellement, de façon intempestive, en retard...). L’examen systématique des
fonctions permet de recenser toutes les Failure ConditionsFC possibles. Pour chaque fonction et chaque
défaillance fonctionnelle, une recherche systématique des scénarios opérationnels est réalisée. Ensuite,
l’étude des répercussions de chaque scénario (sur l’avion,son équipage, ses occupants et les personnes
évoluant autour de l’avion) permet d’établir, en se référant au tableau1.1, sa criticité. Les scénarios sont
ensuite regroupés par effet équivalent enFC. Cela permet d’associer à chaqueFC :

– un objectif quantitatif : une probabilité par heure de vol àatteindre ;
– un niveau de confiance du développement, en anglaisDesign Assurance Level (DAL) : chaque caté-

gorie deDAL impose des règles de conception tant sur les architectures physiques que sur les tech-
niques d’implémentation logicielle.

La liste des fonctions, desFC et leur criticité constituent l’évaluation des risques fonctionnels (FHA).
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1.2. PROCESSUS ACTUEL

FIG. 1.1: Processus d’évaluation de la sécurité (extrait de l’ARP 4754)

Niveau
Criticité Probabilité de confiance Effets

(par heure de vol) du développement

Mineur N/A D - légère réduction des marges
(Minor, MIN) de sécurité

- légère augmentation de
la charge de travail équipage

- dérangements pour les occupants
Majeur 10−5 C - réduction significative des marges

(Major, MAJ) de sécurité ou des fonctionnalités
- augmentation significative de
la charge de travail équipage

ou conditions dégradant
l’efficacité de l’équipage

- gênes pour les occupants
Dangereux 10−7 B - réduction importante des marges

(Hazardous, HAZ) de sécurité ou des fonctionnalités
- charge de travail plus élevée ou

détresse physique telle que l’équipage
n’est pas en mesure de réaliser des

tâches précisément ou complètement
Catastrophique 10−9 A toute condition de panne qui empêche

(Catastrophic, CAT) une poursuite du vol et
un atterrissage sûrs

TAB . 1.1: Criticité des configurations de panne
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Outre les exigences quantitatives, des exigences qualitatives sont associées à chaqueFC en fonction
de sa criticité. Ces exigences sont de la forme “la FC de criticité C ne peut se produire en moins de N
défaillances”. Le tableau1.2présente la relation entre le nombre N de défaillances nécessaires et la criticité
C.

Classification Catastrophic Hazardous Major Minor No Safety Effect
Qualitative requirement 3 2 2 1 0

TAB . 1.2: Criticité et exigences qualitatives associées

Durant la conception d’un avion, une premièreFHA de niveau avion, en anglaisAircraft level FHA(A/C
FHA), considère l’avion dans sa globalité puis différentesFHA sont réalisées pour traiter chaque système
embarqué individuellement, en anglaisSystem FHA.

1.2.1.1 Aircraft Level FHA

A partir de la liste des fonctions attendues pour un avion et des choix de conception initiaux (nombre
de moteurs...), une évaluation qualitative de haut niveau recense les risques potentiels liés aux fonctions
basiques de l’avion.

Une fonction est réalisée par un système ou par une combinaison de systèmes. La A/CFHA doit donc
permettre d’identifier desFC impliquant plusieurs systèmes à la fois : la criticité déduite des effets des
défaillances combinées peut être supérieure à celle qui serait définie pour chaque système étudié indivi-
duellement.

Les exigences de sécurité, qualitatives (règles de ségrégation, DAL...) et quantitatives (objectif de
probabilité) déduites de la A/CFHA sont allouées aux systèmes contribuant aux différentes fonctions et
doivent être prises en compte durant leur conception.

1.2.1.2 System FHA

La FHA système est également une analyse qualitative et itérative. Elle s’appuie sur les résultats de la
A/C FHA et traite les fonctions du système concerné en étudiant les conséquences d’une défaillance ou
d’une combinaison de défaillances tant sur le système que sur l’avion. Lorsque les fonctions avion ont été
affectées à des systèmes par le processus de conception, chaque système fait l’objet d’uneFHA système.

1.2.2 SYSTEM SAFETY ASSESSMENT(SSA)

Les concepteurs de systèmes doivent élaborer une architecture pour réaliser les fonctions mentionnées
précédemment. Compte tenu desFHA déjà réalisées, il est nécessaire d’évaluer chaque architecture pour
s’assurer qu’elle répond aux exigences définies au préalable. Ces évaluations sont menées dans la continuité
desFHA en suivant un processus itératif : chaque évaluation peut détecter une correction à effectuer qui
nécessite une nouvelle évaluation.

Bien que l’évaluation d’une architecture s’intéresse principalement à un système, la forte intercon-
nexion des systèmes dans un avion implique de considérer lessystèmes en interface.

Dans un premier temps, des évaluations dites “préliminaires”, en anglaisPreliminary System Safety
Assessment (PSSA), sont réalisées. UnePSSApermet, tout d’abord, de compléter la liste desFC et donc
éventuellement d’ajouter de nouvelles exigences de sécurité. D’autre part, unePSSApermet de déterminer
une liste préliminaire des actions pilotes à accomplir lorsqu’uneFC se produit et des opérations de main-
tenance à effectuer. LaPSSAvérifie également que l’architecture du système est cohérente avec les modes
de défaillance envisagés. Pour cela, une recherche des combinaisons minimales de défaillances, appelées
coupes minimales, est effectuée. Par souci de concision et de lisibilité, lescoupes minimales sont présentées
sous la forme d’un arbre de défaillances ou d’un diagramme dedépendance (cf.1.2.4.1) parFCde criticité
MAJ, HAZ ou CAT. La probabilité d’occurrence d’uneFC est calculée à partir de ces coupes minimales,

20



1.2. PROCESSUS ACTUEL

de la probabilité individuelle de chaque défaillance ainsique de paramètres complémentaires (temps de vol
moyen, intervalle de temps entre 2 opérations de maintenance...).

Enfin, cette évaluation permet d’allouer au niveau équipement les exigences de sécurité du niveau
système. Ces exigences sont soumises aux fournisseurs d’équipements.

Après plusieursPSSAsuccessives, les résultats des études menées par les fournisseurs sont intégrés aux
résultats desPSSAafin de vérifier que l’architecture sélectionnée est conforme aux exigences qualitatives
et quantitatives définies dans lesFHA etPSSA.

1.2.3 CCA (PRA, ZSA, CMA)

Les exigences de sécurité peuvent imposer l’indépendance de plusieurs fonctions, systèmes ou
équipements. Cette indépendance peut être dissemblance fonctionnelle (technologies différentes pour deux
composants ayant même utilité, implémentation différentes pour deux logiciels...) ou physique (i.e. instal-
lation des composants redondants dans des zones différentes de l’avion). Le paragraphe 1309 du CS 25
insiste sur le besoin d’étudier les défaillances de cause commune (CCA).

LesCCA identifient les modes de défaillance individuels et les événements extérieurs potentiellement
responsables de FC MAJ, HAZ ou CAT :

– dans le cas des FC CAT, de tels événements ne sont pas tolérés;
– dans le cas des FC MAJ ou HAZ, la probabilité d’occurrence detels événements doit respecter

l’objectif de probabilité correspondant à la criticité de la FC.
Les analyses de causes communes sont constituées de trois types d’analyses : l’analyse des modes com-
muns, en anglaisCommon Mode Analysis (CMA), l’analyse des risques particuliers, en anglaisParticular
Risk Analysis (PRA) et l’analyse de la sécurité par zone, en anglaisZonal Safety Analysis (ZSA).

1.2.3.1 CMA

L’analyse des modes communs fournit la preuve que des défaillances supposées indépendantes le sont
réellement. Cette analyse étudie les effets d’erreurs de conception, de fabrication ou de maintenance et de
défaillances de composants communs. Des composants constitués des mêmes pièces ou disposant du même
logiciel peuvent subir la même défaillance et donc impactertout le système malgré leur indépendance
physique.

Cette analyse peut être effectuée sur les arbres de défaillances ou les diagrammes de dépendance en
vérifiant que des événements liés à une même porte logique “ET” sont réellement indépendants : deux
défaillances reliées par la porte “ET” sous-entendent la présence d’un principe de redondance, cependant,
des erreurs d’implémentation, de fabrication ou de maintenance peuvent invalider ce principe.

1.2.3.2 ZSA

Une analyse de sécurité par zone étudie chaque zone physiquede l’avion pour s’assurer que l’installa-
tion des équipements, les éventuelles interférences physiques avec les systèmes adjacents et les possibles
erreurs de maintenance ne violent pas les exigences d’indépendance du système. Toute détection d’un
risque potentiel pour la sécurité implique, sauf démonstration que ce risque reste acceptable, de concevoir
une nouvelle architecture d’un système ou de revoir l’installation des équipements de ce système dans
l’avion.

1.2.3.3 PRA

Une analyse des risques particuliers étudie qu’un événement extérieur au système concerné n’a pas
d’influence sur les exigences d’indépendance. Cette analyse s’intéresse aux effets simultanés d’un risque
ainsi qu’aux effets résultants. Il existe différents risques à prendre en compte parmi lesquels :

– le feu ;
– la glace, la grêle, la neige ;
– les fuites de liquides ;
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– le péril aviaire ;
– la foudre ;
– l’éclatement pneu et moteur.

Les risques particuliers étudiés peuvent avoir un impact sur plusieurs zones alors que le périmètre d’étude
d’une analyse de type ZSA est restreint à une zone.

1.2.4 TECHNIQUES , M ÉTHODES

Afin d’étudier les pannes simples ou combinaisons de défaillances conduisant à chaque FC identifiée
dans laFHA d’un système, l’ARP 4761 propose trois techniques d’analyse descendante :

– l’arbre de défaillances, en anglaisFault Tree (FT) ;
– le diagramme de dépendance, en anglaisDependence Diagram (DD) ;
– l’analyse markovienne, en anglaisMarkov Analysis (MA).
Les outils basés sur ces techniques facilitent le calcul de la probabilité d’occurrence de laFC étudiée.

Cela permet durant les évaluations préliminaires de la sécurité d’un système (i.e. la phasePSSA) d’allouer
des objectifs de taux de défaillance ainsi que desDAL à des composants physiques, puis, en intégrant les
taux réels fournis par les équipementiers, de vérifier la tenue des objectifs qualitatifs et quantitatifs (i.e. la
phaseSSA). Un objectif non tenu peut impliquer une modification d’architecture et donc, généralement, la
mise à jour desFT/DD/MA concernés.

Afin d’illustrer les techniques suivantes, considérons le système de génération et de distribution hy-
draulique, illustré par la figure1.2, composé d’un réservoir alimentant deux pompes similaireset d’un
système de distribution fournissant de la puissance hydraulique tant qu’une pompe fonctionne.

FIG. 1.2: Système de distribution hydraulique

Remarque

Dans la suite de ce mémoire, les expressionsarbre de défaillanceset graphe de Markovdésignent re-
spectivement unarbre de défaillances statiqueet ungraphe de Markov à temps discret. Ces derniers sont
majoritairement utilisés dans l’industrie aéronautique.

1.2.4.1 Arbres de défaillances et diagrammes de dépendance

Les arbres de défaillances et les diagrammes de dépendance,présentées notamment dans [Vil88], facili-
tent la lecture et l’analyse en ne mettant en évidence que lesdéfaillances qui contribuent à laFCétudiée et
en hiérarchisant la présentation des défaillances : des événements de haut niveau peuvent être décomposés
en combinaisons d’événements de niveaux inférieurs.

Un arbre de défaillances est une représentation hiérarchique de la formule logique décrivant les combi-
naisons de défaillances pouvant conduire un système dans l’état redouté étudié. Essentiellement, les portes
logiques “et” et “ou” sont utilisées dans un arbre de défaillances :
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– si deux défaillances sont liées par une porte “et”, alors elles doivent se produire simultanément pour
que la situation redoutée soit atteinte (une seule défaillance ne représente qu’une dégradation sans
effet tant que la seconde défaillance ne s’est pas produite);

– si deux défaillances sont liées par une porte “ou”, il suffitqu’une défaillance se produise pour que la
situation redoutée soit atteinte.

Un arbre de défaillances est composé de défaillances élémentaires et d’états défaillants résultant de la
combinaison de défaillances. La création d’un arbre commence par la sélection de l’événement cible, dit
de haut niveau, à étudier. L’analyste élabore ensuite chaque niveau de l’arbre en développant les causes de
chaque état défaillant.

La réalisation d’un arbre de défaillances nécessite une bonne connaissance du comportement du sys-
tème. De plus, pour pouvoir effectuer des calculs sur un arbre, la structure de celui-ci doit être telle que toute
défaillance primaire n’apparaît qu’une fois afin de garantir une réelle indépendance des causes potentielles
de deux états défaillants distincts.

La figure1.3représente l’arbre de défaillances de l’analyse de la pertede distribution hydraulique.

FIG. 1.3: Arbre de défaillances

Le formalisme des diagrammes de dépendance est une alternative aux arbres de défaillances. Un dia-
gramme de dépendance substitue les portes logiques par des chemins pour montrer les relations entre
défaillances : des chemins parallèles sont équivalents à une porte “et”, tandis que des chemins en série
sont équivalents à une porte “ou”. Tout comme un arbre de défaillances, un diagramme de dépendance est
composé de défaillances conduisant à l’événement redouté et peut contenir d’autres événements redoutés,
analysés séparément à l’aide d’un diagramme de dépendance indépendant, ou des événements extérieurs à
l’avion tels que des conditions givrantes.

La figure1.4est la transposition sous forme de diagramme de dépendance de l’arbre de défaillances1.3.
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FIG. 1.4: Diagramme de dépendance

Un arbre de défaillances (ou un diagramme de dépendance) estune représentation graphique d’une
formule logique. De cette formule f sous-jacente sont extraits les implicants premiers [DR97], produits
logiques de taille minimale impliquant la formule f. Les implicants premiers peuvent contenir des lit-
téraux positifs (qui représentent la survenue de pannes) etdes littéraux négatifs (qui représentent leur non-
survenue). Les analyses de sécurité s’intéressant uniquement à la survenue de pannes, le concept decoupe
minimale[Rau01] a été introduit : une coupe minimale est une partie positiveminimale d’une affectation
satisfaisant f. En d’autres termes, les coupes minimales correspondent aux plus petites combinaisons de
défaillances conduisant à l’événement redouté étudié. De plus, la taille d’une coupe minimale est baptisée
ordre.

La perte du système de distribution hydraulique présente trois coupes minimales :

– la fuite du réservoir ;
– la perte du système de distribution ;
– la perte des deux pompes.

Dans son mémoire de thèse [Tho02], Philippe Thomas présente comment, connaissant la probabilité
d’occurrence de chaque défaillance d’un système ainsi que les coupes minimales liées à un événement re-
douté, il est possible de calculer la probabilité de chaque coupe : la probabilité d’une coupe minimale est le
produit des probabilités des défaillances qui la constituent. Les défaillances étant des événements indépen-
dants, la probabilité d’occurrence de l’événement redoutépeut être calculée1 par sommation des probabi-
lités des différentes coupes minimales. Cette approche présente l’inconvénient de nécessiter la génération
des coupes minimales, opération pouvant s’avérer coûteuseau delà d’un certain ordre. En pratique, seules
les coupes d’ordre réduit (4 voire 5) sont considérées, la probabilité d’occurrence n’étant alors qu’une
approximation.

Certains systèmes, de par leur taille ou leur complexité, nepeuvent être traités par des méthodes ana-
lytiques. Une technique, appeléesimulation de Monte-Carlo, permet alors de réaliser des estimations avec
peu de moyens informatiques. Le principe est de définir un temps de mission puis de créer aléatoirement
des scénarios composés de défaillances et éventuellement de réparations, si ces dernières sont considérées
dans le modèle, tels que la somme des durées des différents événements est inférieure ou égale à la durée
de la mission. Ces scénarios sont ensuite simulés et l’état résultant du système est observé. SoitN le nom-
bre total de scénarios simulés etn le nombre de scénarios conduisant dans l’état redouté, le rapportn/N
fournit, lorsqueN tend vers l’infini, une estimation de l’indisponibilité du système.

Enfin une troisième approche [Rau93], développée par Antoine Rauzy, calcule la probabilité d’oc-
currence d’un événement redouté directement sur une arbre de défaillances encodé sous la forme d’un
diagramme de décision binaire (en anglaisBinary Decision Diagram, BDD), sans générer préalablement
les coupes minimales.

1Les algorithmes de recherche des coupes minimales et de calcul de la probabilité d’occurrence d’un événement redouté sont
implémentés dans des outils industriels de traitement d’arbretels qu’Aralia [DR97] afin d’automatiser une partie de l’analyse.
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1.2.4.2 Graphes de Markov

Un graphe de Markov est une représentation du comportement d’un système via un automate : un état du
modèle représente un état du système, opérationnel ou non, alors qu’un arc entre deux états représente une
défaillance ou un événement fonctionnel (ex : reconfiguration après détection d’une panne). La structure
d’un graphe de Markov permet d’écrire la probabilité d’êtredans chaque état sous la forme d’une équation
en fonction des états origine (resp. destination) des arcs entrant (resp. sortant).

Ce formalisme présente l’avantage de pouvoir inclure des changements de phase de vol ou représenter
naturellement une large gamme de comportements tels que lesévénements dépendant de l’état courant et
des événements passés. Cependant, la complexité et la taille d’un graphe de Markov augmente très rapide-
ment lorsque le nombre de composants augmente, entraînant des problèmes d’explosion combinatoire.

Le système de distribution hydraulique1.2 contient 4 composants. En ne considérant comme seuls
événements que les défaillances visibles sur le diagramme de dépendance1.4, il n’existe que 4 événements
possibles. Malgré le nombre restreint de composant et d’événements à considérer, le graphe de Markov
correspondant à ce système est composé de 16 états et 32 arcs.Cherchant à étudier la perte de distribution
de puissance hydraulique, il s’avère qu’une, voire deux défaillances suffisent à atteindre l’état redouté, les
défaillances suivantes n’ayant pas d’effet visible.

Par souci de lisibilité, les états de perte (rouge) ont été considérés comme des états absorbants sur le
graphe de Markov, illustré sur la figure1.5, décrivant le comportement du système depuis l’état nominal
(vert) jusqu’aux états de perte accessibles suite à une défaillance ou via un état de défaillance partielle
(violet).

system operational

tank empty

distribution lost

pump 1 lost

pump 2 lost

both pumps lost

tank leakage

loss of distribution system

loss of pump 1

loss of pump 2

loss of pump 2

loss of pump 1

FIG. 1.5: Graphe de Markov du système de distribution hydraulique

Un analyste expérimenté aurait tendance à réduire ce grapheen représentant seulement trois états : le
système opérationnel, le système ayant perdu une pompe et enfin le système perdu (cf. graphe1.6).
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system operational

one pump lost

system lost

tank leakage

loss of distribution system

loss of one pump loss of remaining pump

FIG. 1.6: Graphe de Markov optimisé du système de distribution hydraulique

1.2.4.3 Constat

Les arbres de défaillances et les diagrammes de dépendance sont très répandus dans l’aéronautique car
ils sont particulièrement lisibles à la fois pour les ingénieurs et pour les autorités de certification.

Néanmoins, ils présentent un certain nombre de limitations:
– dans le cas d’un système très complexe, la taille d’un arbrede défaillances peut être particulièrement

grande : au delà d’une certaines profondeur, l’arbre est alors difficilement lisible ;
– afin de garantir une analyse indépendante, l’analyse de sécurité est menée par un ingénieur spécialisé

qui réalise leFT/DD puis chaqueFT/DD doit être validé par le concepteur afin de s’assurer que
le fonctionnement du système pris en compte par l’ingénieurspécialisé est correct : chaque FC
nécessitant unFT/DD, la validation s’avère être une phase coûteuse du processus;

– la représentation du comportement d’un système est statique : la chronologie des défaillances dans
une coupe minimale n’est pas prise en compte ;

– toute modification de l’architecture d’un système nécessite la vérification et éventuellement la mise
à jour de tous sesFT/DD.

Les graphes de Markov nous semblent moins répandus dans l’aéronautique. Cela s’explique proba-
blement par le fait que réaliser un graphe de Markov manuellement n’est réaliste que pour de très petits
systèmes. La taille d’un tel graphe augmente très vite. Néanmoins, pour prévenir les risques d’explosion
combinatoire, des méthodes de simulation des graphes de Markov ont été élaborées.
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L E LANGAGE ALTA RICA ET SES OUTILS

2.1 INTRODUCTION

2.1.1 MOTIVATIONS DU PROJET

AltaRica est un langage formel né de la volonté d’industriels et de chercheurs d’établir divers ponts
entre :

– les méthodes formelles et la sûreté de fonctionnement ;
– les analyses quantitatives des dysfonctionnements et lesanalyses qualitatives des comportements

fonctionnels ;
– les différents outils et méthodes d’aide à la modélisation.

Le but du projet est de fournir aux concepteurs un environnement de travail pour réaliser des analyses
qualitatives ou quantitatives de systèmes complexes et critiques.

2.1.2 APERÇU DU LANGAGE , CHOIX INITIAUX

AltaRica fut initialement créé pour décrire des systèmes à événements discrets représentables par des
Système de Transitions (ST) composés :

– d’états représentant les états globaux du système modélisé ;
– de transitions étiquetées représentant les changements d’état.

Dans le cas des systèmes à événements discrets, le temps s’écoule dans les états tandis que les changements
d’état sont instantanés.

Dans le cas de systèmes critiques réels, la taille duST pouvant être très importante, il n’était pas envi-
sageable de le décrire en AltaRica comme un unique ST. Les responsables académiques du projet choisirent
dès le début de généraliser le produit synchronisé deST, défini par André Arnold et Maurice Nivat [AN82]
et présent dans l’outil Mec4 [Cru89]. Un système est donc décrit de manière hiérarchique comme une
arborescence d’objets appelésnœuds. On distingue deux types de nœuds :

– les nœuds feuilles qui décrivent unST à l’aide de variables qui représentent les configurations, et
d’événements pour passer d’une configuration à une autre ;

– les autres nœuds qui décrivent également unST et qui contrôlent les interactions entre leurs nœuds
fils par par synchronisation d’événements ou partage de variable (on parle alors devariables de flux,
par opposition auxvariables d’étatqui décrivent l’état interne d’un nœud).

Un autre choix pour éviter la redondance deST à décrire fût d’adopter le principe d’instanciation: un
objet décrit une seule fois peut être dupliqué/instancié. Toutes les instances ont le même comportement
théorique mais chacune évolue indépendamment des autres.

2.1.3 HISTORIQUE

De novembre 1996 à octobre 1997, une première phase visant à étudier les possibilités de connexion de
différents outils a permis de définir un langage de description de systèmes complexes. Des expérimentations
sur différents cas d’études ont permis de valider ce langage. Cette première phase comprenait la compagnie
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d’ingénierie IXI, la société pétrolière Elf Aquitaine ainsi que deux laboratoires de Bordeaux : leLaBRI et
le Laboratoire d’Analyse des Dysfonctionnements de Système (LADS).

De novembre 1997 à octobre 1999, une seconde phase a permis deformaliser la sémantique du langage
AltaRica [GLP+98, GLP+99, PR99a, PR99b, AGPR99a], de définir une méthodologie de modélisation
[AGPR99b] et de réaliser des prototypes d’outil restreignant AltaRica aux domaines finis : un simulateur
basé sur la sémantique définie, un compilateur vers les outils Aralia (moteur de calcul d’arbres de fautes)
et Mec (vérificateur de modèles). Aux participants initiauxse sont ajoutés Dassault Aviation, Schneider
Electric, IPSN (Institut de Protection et de Sûreté Nucléaire) et Thomson Detexis.

Depuis ces premières étapes de la création du langage AltaRica d’origine, que nous baptiserons AltaR-
ica LaBRI, deux principales variantes, dites “à flot de données” contrairement au langage “par contraintes”
d’origine (cf. section suivante présentant les différences), ont été créées :

– AltaRica Data-Flow [Rau02], supporté par les outils Combava (anciennement Toolbox) d’Arboost
Technologies et Simfia développé par EADS APSYS ;

– AltaRica OCAS (Outil de Conception et d’Analyse Système),supporté par l’outil Cecilia OCAS
développé par Dassault Aviation.

Le langage AltaRica OCAS, qui peut être vu lui-même comme unevariante d’AltaRica Data-Flow, est
développé pour répondre au mieux aux besoins industriels deDassault Aviation en matière d’analyse de
sûreté de fonctionnement. L’outil développé par Dassault apporte une interface graphique permettant une
prise en main rapide du langage et ajoute une représentationgraphique au comportement textuel en langage
AltaRica. Ces apports ont permis d’étendre le périmètre desutilisateurs d’AltaRica :

– l’Office National d’Études et de Recherches Aérospatiales(ONERA) et Airbus collaborent depuis
les projets de recherche européens EnHance Safety Assessment for Complex Systems (ESACS)
[ABB+03] et Improvement of Safety Activities on Aeronautical Complex systems (ISAAC)
[ABB+06] ;

– la société Thalès, après évaluation, a rejoint le projet européen More Integrated and cost efficient
System Safety Assessment (MISSA) ;

– d’autres sociétés (automobiles, pétrolières...) procèdent à des évaluations.
Si la société Dassault Aviation a réalisé un modèle AltaRicadans un cadre industriel pour certifier le

système des commandes de vol du Falcon 7X, la plupart des sociétés précédemment citées réalisent, pour le
moment, des expérimentations dans un cadre de recherche et développement afin, par exemple, d’intégrer
les modélisations AltaRica dans les processus classiques d’analyse de sûreté de fonctionnement.

Le langage AltaRica a depuis 1996 donné lieu aux thèses suivantes :
– Gérald Point, dans [Poi00], a formalisé la sémantique d’AltaRica LaBRI ;
– Aymeric Vincent, dans [Vin03], a conçu l’outil de vérification de modèle MecV ;
– Claire Pagetti, dans [Pag04], a formalisé une extension temporisée à AltaRica LaBRI ;
– Christophe Kehren, dans [Keh05], a défini des motifs d’architecture (construits en AltaRica OCAS)

pour aider à la conception de systèmes sûrs ;
– Sophie Humbert, dans [Hum08], a défini une méthodologie d’aide à la définition d’exigences de

sécurité basée sur la complémentarité d’AltaRica, pour unemodélisation globale d’un système, et
Scade (outil basé sur le langage formel Lustre), pour une modélisation détaillée d’un logiciel embar-
qué ;

– Laurent Sagaspe, dans [Sag08], a défini une méthodologie et conçu un outil d’aide à l’allocation
(fonctionnelle et géométrique) dans le cadre des systèmes aéronautiques.

A ce jour, les thèses suivantes sont en cours :
– Hayssam Soueidan définit le langage BioRica, extension d’AltaRica LaBRI pour une approche de

rétro ingénierie de la modélisation de processus biologiques, exploitant des formalismes discrets,
stochastiques et dynamiques, [SSN07] ;

– Fares Chucri étudie la vérification de modèles AltaRica parl’approche CEGAR (Counter-Example
Guided Abstraction Refinement [CGJ+03]) et implémente une extension CEGAR à l’outil MecV.

Parallèlement à l’élargissement de la communauté des utilisateurs industriels d’AltaRica et aux dif-
férentes thèses, des projets académiques ont conduit à l’évolution du langage AltaRica LaBRI. Une nou-
velle version diteAltaRica extendeddispose désormais :

– d’attributs de visibilité,
– de la prise en compte de paramètres,
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– de la possibilité de créer :
– des structures de données
– des tableaux
– des types de données abstraits

Les types abstraits de données ont été introduits pour permettre aisément la traduction de modèles avec
données infinies vers les outils dédiés. Les autres apports peuvent être perçus comme des macros facilitant
le travail de description et ne changent en rien le calcul de la sémantique d’un modèle.

Les types de données abstraits étant en dehors du champ d’étude de cette thèse et les autres apports n’é-
tant que des macros, nous désignons par AltaRica LaBRI le langage d’origine dans la suite de ce mémoire.

2.2 LE LANGAGE ALTA RICA

Comme mentionné précédemment, il existe en réalité plusieurs langages AltaRica. Cependant les dif-
férences sont relativement mineures : tout comportement écrit en AltaRica Data-Flow ou OCAS peut être
transposé en AltaRica LaBRI, ce dernier étant plus expressif. D’autre part, bien que les travaux de raffine-
ment présentés dans le chapitre suivant s’appuient sur le langage AltaRica LaBRI défini dans [Poi00], cette
thèse est réalisée en collaboration avec la société Airbus qui réalise des expérimentations en langage Al-
taRica OCAS. Afin de faciliter la compréhension des expérimentations et résultats exposés plus loin dans
cette thèse, il est donc nécessaire de présenter les deux langages.
Nous parlerons :

– desémantiquepour désigner l’interprétation mathématique d’un nœud ;
– desyntaxe abstraitepour désigner la description d’un nœud utilisée pour calculer sa sémantique ;
– desyntaxe concrètepour désigner la description d’un nœud écrite par l’utilisateur. La syntaxe con-

crète est plus naturelle que la syntaxe abstraite afin de faciliter la saisie par l’utilisateur.
Afin de fournir les connaissances suffisantes pour réaliser un modèle AltaRica, la suite de ce chapitre

présente la syntaxe concrète tandis que la syntaxe abstraite et la sémantique d’AltaRica LaBRI sont présen-
tées dans le chapitre4.

Nous décrivons donc dans la suite de cette section les éléments communs à ces deux variantes (nous
parlerons alors d’AltaRica, sans précision) et nous précisons les nuances entre le langage AltaRica LaBRI,
présenté sous forme textuelle et le langage AltaRica OCAS, présenté sous forme tabulée.

Le code de tout nœud AltaRica est encapsulé par les mots-clésnode etedon.
Un nœud simple est composé :
– de déclarations :

– de variables d’états : champsstate etinit (pour préciser la valeur initiale de chaque variable),
– de variables de flux : champflow,
– d’événements : champevent,

– de définitions :
– des transitions : champtrans,
– d’assertions : champassert.

– de déclarations d’informations externes à la sémantique d’AltaRica mais utiles pour certains outils
complémentaires : champextern.

Le langage étant hiérarchique, un nœud peut contenir des sous-nœuds. Il est alors possible de déclarer,
outre les informations citées ci-dessus :

– les sous-nœuds contenus : champsub ;
– des synchronisations d’événements : champsyn.

Pour illustrer chaque élément de syntaxe, nous utiliserons, pour exemple support, un composant
generator, fournissant de la puissance lorsqu’il est allumé (position on), que l’on peut allumer lorsqu’il
est éteint (événementstart) et inversement (événementstop).
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2.2.1 VARIABLES D ’ ÉTAT ET DE FLUX

Toute variable dispose d’un identificateur et d’un type :
– booléenbool, i.e.true etfalse ;
– ensemble énuméré, e.g.failType={ok,err,lost} ;
– intervalle d’entiers, e.g.pos=[0,3℄.

Les variables d’état sont des variables internes au nœud pour lesquelles il est nécessaire de préciser une
valeur initiale.

En AltaRica LaBRI, le champstate permet de déclarer les variables d’état et le champinit permet
de déclarer la valeur initiale de chaque variable.

EnAltaRica OCAS, la variable d’étaton est déclarée et initialisée à l’aide du tableau ci-dessous.

state on : bool;

init on := true;

Variable d’état Type Valeur initiale

on bool true

FIG. 2.1: Déclaration et initialisation d’une variable d’état

Les variables de flux permettent d’interconnecter des nœudsentre eux. Elles ne sont jamais initialisées.
EnAltaRica LaBRI, les flux ne sont pas orientés.
En AltaRica OCAS, les flux sont orientés : toute variable de flux est définie comme étant une entrée,

une sortie ou une variable privée (sans orientation mais nonvisible de l’extérieur et principalement utilisée
pour factoriser des expressions dans le code d’un nœud).

flow power : bool;
Variable de flux Type Orientation

power bool out

FIG. 2.2: Déclaration d’une variable de flux

AltaRica OCAS offre la possibilité de regrouper plusieurs flux “simples” en un seul flux dit “structuré”.
Cet apport permet principalement de réduire le nombre de fluxvisibles sur la représentation graphique
d’un modèle. Ex : Soit le type structuréT_s contenant 2 booléensa et b, la variable de sortieS de type
T_s symbolise en réalité 2 variables de sorties booléennesS�a etS�b.

2.2.2 ÉVÉNEMENTS

Un événement AltaRica est une action qui étiquette une transition entre deux configurations. Une
configuration est un état global d’un nœud qui associe une valeur à toutes les variables d’état et de flux.

Le langageAltaRica LaBRIautorise les priorités entre événements : si 2 événements peuvent se pro-
duire depuis un même état, seul le plus prioritaire sera possible.

Le champevent permet de déclarer les événements d’un nœud et les prioritésentre événements
déclarés. Cependant les aspects quantitatifs étant dissociés de la sémantique d’AltaRica, les probabilités
associées aux événements sont spécifiées dans le champextern (la syntaxe du champextern étant liée
à l’outil complémentaire ciblé, l’exemple de la figure2.3 est purement théorique, sans lien avec un outil
particulier).

D’autre part, en AltaRica LaBRI, un événementǫ1 est automatiquement déclaré, représentant l’absence
de changement d’état.

Le langageAltaRica OCASn’autorise pas les priorités entre événements (un contournement au prob-
lème est présenté dans2.2.3). Cependant les modèles écrits en AltaRica OCAS étant généralement réalisés
pour des analyses de sûreté de fonctionnement, les nœuds créés contiennent des défaillances auxquelles il
faut associer une probabilité d’occurrence.

1
ǫ en AltaRica n’a pas le même sens que dans la théorie classique des automates déterministes.
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Outre les lois de probabilités habituelles dans les analyses quantitatives, AltaRica OCAS dispose du
typeDirac(0) qui influe sur le comportement et les résultats des analyses qualitatives. Un événement de
typeDirac(0), aussi appelé “événement instantané” :

– se produit automatiquement dès qu’il dispose d’une transition dont la garde est satisfaite ;
– n’apparaît pas dans les scénarios générés (cf. section outils).

D’après la sémantique d’AltaRica OCAS, si plusieurs événements instantanés peuvent se produire depuis
un état, tous les scénarios contenant uniquement des événements instantanés doivent conduire au même
état “stable” (duquel aucun événement instantané ne peut seproduire).

event start ,stop;

extern

law <stop > = exp(1e-5);

Événement Type de loi Paramètres

start
stop exponential 1e-5

FIG. 2.3: Déclaration d’événements

2.2.3 TRANSITIONS

Une transition définit les conditions d’occurrence et les conséquences d’un événement. Une transition
est composée :

– d’une garde : expression booléenne (composée d’(in)égalités, des opérateursand, or etnot) fonction
des variables d’état et de flux, représentant les conditionsd’occurrence ;

– d’un identifiant : nom de l’événement, déclaré dans le champevent, qui étiquette la transition ;
– d’un ensemble d’affectations de nouvelles valeurs aux variables d’état pour décrire les conséquences

d’un événement.
Il est possible de définir plusieurs transitions pour un mêmeévénement.

Un événement est qualifié detirable s’il existe une transition pour cet événement dont la garde est vraie.

EnAltaRica LaBRI, une transition est de la forme :

garde |- identifiant -> affetations ;

Les règles d’écriture d’une affectation sont précisées dans l’annexe C de [Vin03] présentant la gram-
maire d’AltaRica LaBRI. Les affectations constituent une partie (les assertions représentant l’autre partie)
despost-conditionsà satisfaire pour que la transition soit possible (ex : si l’affectation incrémente une vari-
ables de 1, la transition ne sera possible que sis + 1 appartient à l’ensemble des valeurs possibles du type
des).

AltaRica LaBRI autorise le non-déterminisme, il est donc possible de déclarer, pour un même événe-
ment, plusieurs transitions dont les gardes ne sont pas disjointes. A l’opposé, si un événement déclaré
n’apparaît dans aucune transition, de par la sémantique du langage, une transition de la forme suivante est
implicitement définie :

false |- identifiant -> ;

Enfin, de même que l’événementǫ est automatiquement déclaré, la transition associée est implicitement
définie.

true |- epsilon -> ;

AltaRica OCASn’autorise ni le non-déterminisme, ni les transitions sansaffectation (i.e. une transition
sans conséquence) comme c’est le cas pour la transitionǫ en AltaRica LaBRI. Tout événement déclaré doit
apparaître dans au moins une transition et si plusieurs transitions sont définies pour un même événement,
leurs gardes doivent être disjointes. L’absence de transition et le non-déterminisme sont vérifiés par des
outils existants.
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trans

not on |- start -> on := true;

on |- stop -> on := false;

Événement Garde Affectation
on

start not on true
stop on false

FIG. 2.4: Définition de transitions

Le comportement exprimé ci-dessus peut être représenté parl’automate présenté sur la figure2.5.

on not on

stop

start

FIG. 2.5: Sémantique du nœudGenerator

Il est possible enAltaRica LaBRIde déclarer deux événementse1 et e2, ayant pour garde respective-
mentg1 et g2, tels quee1 est plus prioritaire quee2. Autrement dit, sig1 et g2 sont satisfaites en même
temps, seule la transition associée àe1 sera possible.

On peut contourner la limitation d’AltaRica OCAS qui ne propose pas les priorités entre événements.
Sous certaines conditions de “complétude” (toutes les variables de sortie doivent être valuées quelles que
soient les valeurs des variables d’entrée et d’état), il suffit de compléter la gardeg2 par la négation deg1,
i.e. g2 devientg2 and not g1. Ainsi l’événemente2 ne sera possible que lorsque la gardeg2 sera vraie et
que l’événemente1, plus prioritaire, ne sera pas possible.

2.2.4 ASSERTIONS

Les assertions servent à restreindre les configurations possibles et en particulier :
– pour un nœud simple : à définir les valeurs des variables de flux ;
– pour un nœud contenant des sous-nœuds : à définir les connexions entre nœuds.

En AltaRica LaBRI, les assertions sont des contraintes sur les variables de flux. Du fait que les flux ne
sont pas orientés, il est possible de définir des contraintessur toute variable. Les assertions constituent une
partie (les affectations des transitions étant l’autre partie) despost-conditions.

Les règles d’écriture d’une assertion sont précisées dans l’annexe C de [Vin03] présentant la grammaire
d’AltaRica LaBRI.

En AltaRica OCAS, chaque variable de sortie ou privée est définie par une assertion en fonction des
variables d’état, d’entrée ou privées (sans récursion).

Contrairement au langage AltaRica LaBRI qui accepte différentes constructions dont celle de type “if
... then ... else ...”, le langage AltaRica OCAS tabulé présenté ici se restreint à la construction de type
“case ... else ...”. Cette construction se transpose aisément sous forme tabulée et permet une présentation
extrêmement claire des situations considérées. Le cas “else”, englobant toute situation n’ayant pas été
définie préalablement, garantit que toute variable de sortie ou privée dispose d’une valeur à tout instant
(l’absence de valuation d’une variable dans une configuration n’est pas détectée par les outils de contrôle
mais représente une situation bloquante pour OCAS pour effectuer une simulation ou une analyse).

assert

power = on;

Variable de flux Case Affectation

power on true
else false

FIG. 2.6: Définition d’assertions
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2.2.5 NŒUD SIMPLE

Le code AltaRica d’un nœud simple est composé des champs mentionnés ci-dessus. Le nœud
generator, dont la sémantique est illustrée sur la figure2.5, s’écrit en AltaRica comme présenté ci-
dessous :

node generator

state on : bool;

init on := true;

flow power : bool;

event start ,stop;

trans

not on |- start -> on := true;

on |- stop -> on := false;

assert

power = on;

extern

law <stop > = exp(1e-5);

edon

En AltaRica LaBRI, l’initialisation des variables d’état est facultative : en l’absence d’initialisation,
tout état est initial. En revanche, enAltaRica OCAS, toute variable d’état doit être initialisée.

2.2.6 NŒUD HIÉRARCHIQUE , COMPOSÉ DE SOUS-NŒUDS

De par la hiérarchie d’AltaRica, un nœud peut contenir un ou des sous-nœuds. Plusieurs sous-nœuds
peuvent être d’un même type : nous parlerons d’instances. D’autre part, les variables de flux, utilisées
pour relier des nœuds entre eux (chaque lien étant défini par une assertion), servent également à relier les
sous-nœuds aux nœuds environnant.

Afin d’illustrer les concepts liés à la notion de hiérarchie,considérons un nœudGenSystem contenant
deux sous-nœudsGen1 etGen2 de typegenerator.

En AltaRica LaBRI, tout nœud hiérarchique peut disposer de ses propres variables d’état et de ses
propres événements. Les instances sont déclarées dans le champsub, chaque instance étant composée
d’un identifiant et d’un type de nœud.

node GenSystem

sub Gen1 ,Gen2 : generator;

...

edon

En AltaRica OCAS, un nœud contenant des sous-nœuds, baptisééquipement(par opposition àcom-
posantpour un nœud sans sous-nœud), ne dispose que de ses propres variables de flux : les variables d’état
et les événements sont ceux des sous-nœuds. Afin de faciliterla création d’un équipement, l’instancia-
tion se fait de manière graphique par glisser/déposer d’un type de nœud dans la zone de contenu, chaque
instance étant ensuite munie d’un identifiant unique.

2.2.6.1 Connexion de variables

Deux variables de flux peuvent être connectées si elles sont de même type. Cette connexion permet de
représenter la communication :

– entre deux sous-nœuds ;
– entre le nœud père et un de ses sous-nœuds, nécessaire pour qu’un sous-nœud puisse communiquer

avec un nœud extérieur.
Un nœud père contient le détail des connexions entre deux variables de flux appartenant à deux sous-

nœuds ou une variable de flux d’un sous-nœud et une de ses variables de flux.
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Supposons queGenSystem contient deux variables de fluxpower1 etpower2 reliées respectivement à
la variablepower deGen1 etGen2.

EnAltaRica LaBRI, toute connexion est définie par une assertion. Les connexions du nœudGenSystem
à ses sous-nœuds s’écrivent alors :

node GenSystem

sub Gen1 ,Gen2 : generator;

flow power1 ,power2 : bool;

assert power1 = Gen1.power;

power2 = Gen2.power;

edon

En AltaRica OCAS, le contenu d’un équipement (nœud contenant des sous-nœuds) est présenté
graphiquement comme un modèle. Chaque variable de flux d’un équipement est représenté graphiquement
dans le contenu de l’équipement : il est ainsi possible de connecter toute variable de flux de l’équipement ou
d’un de ses composants à une autre variable de flux par simple sélection des variables à connecter (l’outil
vérifie automatiquement la compatibilité).

2.2.6.2 Synchronisation d’événements

Il est possible en AltaRica de contraindre plusieurs événements à se produire en même temps : on parle
de synchronisation d’événements. Une synchronisation concerne des événements de nœuds différents et
doit être définie au niveau du nœud “père” contenant les sous-nœuds concernés. Une synchronisation se
déclare dans le champsyn par une liste de vecteurs de synchronisation. En l’absence de cette rubrique,
les sous-nœuds sont indépendants (asynchrone) et la liste des vecteurs de synchronisation implicites est
obtenue par l’union des événements des sous-nœuds.

Afin d’illustrer les différents types de synchronisation possibles, considérons le nœudGenSystem men-
tionné précédemment. La garde de l’événementstart deGen1 (resp.Gen2) est désignée pargGen1 (resp.
gGen2). La synchronisation deGen1.start etGen2.start est étiquetéestart.

Nous représentons par un automate le comportement correspondant au code AltaRica décrit en adoptant
les conventions suivantes :

– chaque état est de la formex/y oùx (resp.y) représente la valeur deGen1.on (resp.Gen2.on) ;
– un état est de couleur verte si les 2 sorties deGenSystem sont vraies, de couleur bleue si une seule

sortie est vraie, de couleur rouge si les deux sorties sont fausses ;
– l’état true/true de couleur verte est l’état initial de chaque automate ;
– toute transition résultant d’une synchronisation est de couleur noire ;
– une transition verte représente la transition d’un événementstart non synchronisé ;
– une transition rouge représente la transition d’un événementstop non synchronisé ;
– toute transition est étiquetée par une synchronisation constituée d’un événement du nœud
GenSystem suivi d’un événement, défini par l’utilisateur, d’un (ou de chaque) sous-nœud ;

– tout vecteur ne contenant pas un événement pour chaque sous-nœud est implicitement complété par
l’événementǫ pour ce sous-nœud.

En AltaRica LaBRI, tout événement d’un sous-nœud est, par défaut et automatiquement, synchronisé
avecǫ et non visible des autres nœuds. Pour rendre un événement d’un sous-nœud visible, il est nécessaire
de le synchroniser avec un événement de même nom déclaré dansle nœud “père”2.

L’étiquette d’une synchronisation est déclarée comme un événement. De même que pour tout événe-
ment d’un nœud sans sous-nœud, il est nécessaire de définir une transition pour un événement d’un nœud
avec sous-nœud. Cette transition permet éventuellement d’ajouter des contraintes aux gardes des événe-
ments synchronisés.

Par défaut, une synchronisation n’est possible que si toutes les gardes et post-conditions sont sat-
isfaites. Cependant il existe dans AltaRica LaBRI une notion de synchronisation avec diffusion : un

2Dans le langage AltaRica extended, un événement déclaré “public” est visible dans le nœud père.
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événement marqué d’un ? n’est pris en compte que si sa garde etses post-conditions sont satisfaites.
De plus, le nombre d’événements marqués tirables peut être contraint : à titre d’exemple, le vecteur
<repair,A.repair ?,B.repair ?> =1 exprime le fait que lorsque la synchronisationrepair est tirée,
un seul des événements du vecteur de synchronisation sera tiré.

D’après la sémantique d’AltaRica LaBRI, un vecteur de synchronisation avec diffusion représente
en réalité l’ensemble des vecteurs de synchronisation pourlesquels le nombre d’événements marqués
d’un ? respecte la contrainte définie (l’absence de contrainte signifie que le nombre d’événements dans
le vecteur est compris entre 0 et le nombre total d’événements marqués). Cependant la sémantique d’Al-
taRica LaBRI introduit une notion de priorité entre les vecteurs possibles : depuis chaque configuration,
seul les vecteurs contenant un maximum pour l’inclusion d’événements tirables sont possibles (les post-
conditions d’AltaRica LaBRI influant sur les priorités entre vecteurs d’une synchronisation avec diffusion).

Pour illustrer les notions énoncées, considérons tout d’abord un système sans synchronisation. Le code
correspondant est celui présenté dans le paragraphe2.2.6.1. En l’état, chaque générateur agit indépendam-
ment de l’autre générateur. Le comportement est représentépar la figure2.7.

true/true

false/true true/false

false/false

< ǫ,Gen1.stop >

< ǫ,Gen1.sta
rt >

< ǫ,Gen2.stop >

< ǫ,Gen2.start >

< ǫ,Gen2.stop >

< ǫ,Gen2.start >

< ǫ,Gen1.stop >

< ǫ,Gen1.sta
rt >

FIG. 2.7: Sémantique du nœudGenSystem sans synchronisation

Afin de considérer une synchronisationstart, ajoutons tout d’abord un événementstart et la transi-
tion correspondante au nœudGenSystem. Le code précédemment présenté devient alors :

node GenSystem

sub Gen1 ,Gen2 : generator;

flow power1 ,power2 : bool;

assert power1 = Gen1.power;

power2 = Gen2.power;

event start;

trans true |- start -> ;

edon

L’événementstart étant déclaré dans le nœudGenSystem, l’étape suivante consiste à définir le
vecteur de synchronisation. Dans un premier temps, considérons la synchronisation sans diffusion, ex-
primée en AltaRica LaBRI comme écrit ci-dessous :

node GenSystem

sub Gen1 ,Gen2 : generator;

flow power1 ,power2 : bool;

assert power1 = Gen1.power;

power2 = Gen2.power;

event start;

trans true |- start -> ;

syn <start , Gen1.start , Gen2.start >;

edon
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Cette synchronisation signifie que les deux générateurs ne peuvent être activés que lorsque les deux
sont éteints.

En comparant la figure2.8du comportement avec synchronisation avec la figure2.7, on note :
– l’ajout d’une transitionstart correspondant à la synchronisation ;
– la suppression de toutes les transitionsǫ correspondant à l’événementstart d’un sous-nœud.

true/true

false/true true/false

false/false

< ǫ,Gen1.stop >

< ǫ,Gen2.stop >

< ǫ,Gen2.stop >

< ǫ,Gen1.stop >

< start,Gen1.start,Gen2.start >

FIG. 2.8: Sémantique du nœudGenSystem avec synchronisation, sans diffusion

Dans un second temps, considérons la synchronisation avec diffusion et contrainte faible, exprimée en
AltaRica LaBRI comme écrit ci-dessous (la précision ’>=1’ est nécessaire pour interdire que l’événement
start du nœudGenSystem soit simultanément synchronisé avec l’événementǫ de chaque sous-nœud) :

syn <start , Gen1.start?, Gen2.start?> >=1;

Cette synchronisation équivaut aux trois vecteurs suivants, le premier vecteur étant plus prioritaire que
les deux suivants qui ont même niveau de priorité entre eux :

<start , Gen1.start , Gen2.start >;

<start , Gen1.start >;

<start , Gen2.start >;

Cette synchronisation signifie que :
– si un seul générateur est éteint, il peut être activé seul ;
– si les deux générateurs sont éteints, ils ne peuvent être activés que simultanément (il n’est pas possi-

ble d’activer un seul générateur).
En comparant la figure2.9 du comportement avec synchronisation avec la figure2.7, on note l’ajout

de trois transitionsstart correspondant à la synchronisation et la suppression de toutes les transitionsǫ
représentant l’événementstart d’un sous-nœud.

true/true

false/true true/false

false/false

< ǫ,Gen1.stop >

< start,G
en1.sta

rt >

< ǫ,Gen2.stop >

< ǫ,Gen2.stop >

< start,Gen2.start >

< ǫ,Gen1.stop >

< start,Gen1.start,Gen2.start >

FIG. 2.9: Sémantique du nœudGenSystem avec synchronisation et diffusion
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Enfin, considérons la synchronisation avec diffusion et contrainte forte, exprimée en AltaRica LaBRI
comme écrit ci-dessous :

syn <start , Gen1.start?, Gen2.start?> =1;

Cette synchronisation équivaut aux deux vecteurs suivantsde même priorité :

<start , Gen1.start >;

<start , Gen2.start >;

Cette synchronisation signifie que tout générateur ne peut être activé que seul.
En comparant la figure2.10du comportement avec synchronisation avec la figure2.7, on constate que

les comportements semblent identiques mais on note que les transitions contenant un événementsstart
sont étiquetéesstart dans la figure2.10et ǫ dans la figure2.7.

true/true

false/true true/false

false/false

< ǫ,Gen1.stop >

< start,G
en1.sta

rt >

< ǫ,Gen2.stop >

< start,Gen2.start >

< ǫ,Gen2.stop >

< start,Gen2.start >

< ǫ,Gen1.stop >

< start,G
en1.sta

rt >

FIG. 2.10: Sémantique du nœudGenSystem avec synchronisation, diffusion et contrainte

Pour clarifier lamaximisation pour l’inclusion, considérons 3 événements nécessitant chacun des
ressources :

– A.a nécessite 2 ressources ;
– B.b etC. ne nécessitent qu’une ressource.

La synchronisation<syn, A.a?, B.b?, C.?> modélise la volonté d’effectuer les 3 événements si-
multanément. Cependant, le nombre de ressources disponibles, précisé via une assertion, est limité :

– si une seule ressource est disponible,A.a ne peut jamais être effectué et la synchronisation revient à
considérer deux vecteurs de même priorité,<syn, B.b> et<syn, C.> ;

– si deux ressources sont disponibles, la synchronisation revient à considérer deux vecteurs de même
priorité,<syn, A.a> et<syn, B.b, C.> ;

– ...

En AltaRica OCAS, une synchronisation dispose d’une étiquette unique pour identifier un ensemble
d’événements.

Tout événement d’un sous-nœud est, par défaut, visible des autres nœuds (i.e. synchronisé avec un
événement de même nom déclaré dans le nœud “père”). La visibilité d’un événement peut changer, s’il est
déclaré dans une synchronisation, en fonction du type de synchronisation choisi.

On distingue trois types de synchronisation :
– la synchronisation :

– start n’est possible que sigGen1 etgGen2 sont satisfaites,
– les événementsGen1.start etGen2.start ne sont pas visibles,

– la diffusion :
– start est possible si au moins une garde est satisfaite (i.e. dès quegGen1 ougGen2 est satisfaite),
– seules les affectations définies pour les événements dont les gardes sont satisfaites sont réalisées,
– les événementsGen1.start etGen2.start ne sont pas visibles,
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– la Défaillance de Cause Commune (DCC)3 :
– start est possible si au moins une garde est satisfaite (i.e. dès quegGen1 ougGen2 est satisfaite) ;
– seules les affectations définies pour les événements dont les gardes sont satisfaites sont réalisées,
– les événementsGen1.start etGen2.start sont visibles indépendamment destart.

Pour résumer, la synchronisation nécessite que toutes les gardes soient satisfaites contrairement à la
diffusion et au typeDCC qui ne nécessitent qu’une garde satisfaite ; d’autre part lasynchronisation et la
diffusion masquent les événements contenus contrairementau typeDCC.

Considérons l’implémentation en AltaRica OCAS de l’équipementGenSystem. La sémantique sans
synchronisation est présentée par la figure2.11. Les figures2.12, 2.13et 2.14présentent respectivement
les sémantiques si la synchronisation est de type synchronisation, diffusion etDCC.

true/true

false/true true/false

false/false

Gen1.stop

Gen
1.s

tar
t

Gen2.stop

Gen2.start

Gen2.stop
Gen2.start

Gen1.stop
Gen

1.s
tar

t

FIG. 2.11: Sémantique de l’équipementGenSystem sans synchronisation

true/true

false/true true/false

false/false

Gen1.stop

Gen2.stop

Gen2.stop

Gen1.stop

st
a
rt

FIG. 2.12: Sémantique de l’équipementGenSystem avec synchronisation de type synchronisation

3La notion de défaillance de cause commune, en sûreté de fonctionnement des systèmes, désigne le fait que des composants
physiques considérés comme différents peuvent, en réalité, avoir un point commun et qu’une défaillance liée à ce point commun peut
impacter simultanément ces composants : des composants dont les architectures internes sont différentes mais qui contiennent un
même sous-composant ou un même logiciel...
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true/true

false/true true/false

false/false

Gen1.stop

sta
rt

Gen2.stop

Gen2.stop

start

Gen1.stop

st
a
rt

FIG. 2.13: Sémantique de l’équipementGenSystem avec synchronisation de type diffusion

true/true

false/true true/false

false/false

Gen1.stop

Gen
1.s

tar
t

sta
rt

Gen2.stop

Gen2.start

Gen2.stop
Gen2.startstart

Gen1.stop
Gen

1.s
tar

t

st
a
rt

FIG. 2.14: Sémantique de l’équipementGenSystem avec synchronisation de type DCC

2.3 LES OUTILS DE MODÉLISATION

Si l’analyse d’un système de petite taille peut être réalisée manuellement, l’utilisation d’un modèle
formel et des outils associés se révèle pertinente pour analyser des systèmes complexes : les interactions
entre composants d’un système sont généralement très nombreuses et le cerveau humain n’a rapidement
pas la capacité de maîtriser la combinatoire des événements.

L’activité de modélisation se décompose, en réalité, en trois activités :
– la réalisation d’un modèle à partir d’une spécification d’un système ;
– la validation du modèle vis-à-vis de la spécification ;
– l’analyse (qualitative et quantitative) du système à l’aide du modèle.

Chaque activité est supportée par un logiciel ou une fonctionnalité d’un logiciel.

Historiquement, leLaBRI a développé, d’une part, des outils regroupés sous le nom d’Altatools et,
d’autre part, un vérificateur de modèles Mec dont l’évolution MecV [Vin03] accepte directement les
modèles AltaRica LaBRI. Depuis 2005, le LaBRI conçoit l’outil AltaRica Checker (ARC), basé à la fois
sur les Altatools et sur MecV, afin de proposer un unique logiciel réunissant tous les services des outils
historiques. MecV ayant permis les expérimentations liéesau raffinement présenté dans les chapitres
suivants, cette section détaillera plus particulièrementcet outil.

De son coté, Dassault Aviation développe l’Outil de Conception et d’Analyse Système (OCAS) per-
mettant à la fois la réalisation d’un modèle et sa validation, intégrant des outils d’analyse qualitatives et
générant des fichiers compatibles avec des outils complémentaires pour des analyses quantitatives.

39



CHAPITRE 2. LE LANGAGE ALTARICA ET SES OUTILS

2.3.1 ÉDITION

Réaliser un modèle formel consiste à traduire la spécification du comportement d’un système dans
un langage formel donné. De même que ce système peut être composé d’objets de niveaux hiérarchiques
différents (équipements, composants, ...), son modèle AltaRica peut être composé de nœuds simples et de
nœuds composés de sous-nœuds. Les nœuds simples sont à écrire en priorité car nécessaires pour écrire les
nœuds de niveau hiérarchique supérieur.

Un modèle enAltaRica LaBRIest seulement composé d’une description textuelle (cf. section précé-
dente). Tout éditeur de texte (ex : Emacs) permet donc d’écrire un modèle en AltaRica LaBRI.

Un modèle enAltaRica OCAScontient à la fois une description textuelle (cf. section précédente) et
une représentation graphique :

– chaque nœud dispose de sa propre représentation graphique(figure2.16) :
– par défaut un nœud est représenté par un carré ; il est cependant possible de définir un icône, voire

plusieurs, associés à des configurations différentes,
– les ports sont visibles autour de l’icône d’un nœud : un carré vide (resp. plein) pour une variable

d’entrée (resp. sortie),
– tout nœud créé est automatiquement stocké dans une librairie de nœuds (figure2.15) pour être ensuite

instancié graphiquement dans un nœud composé (figure2.17) ou un modèle (un modèle peut être
perçu comme un nœud composé “fermé”, i.e. sans variable de flux),

– les instances de nœuds sont reliées graphiquement.

FIG. 2.15: Librairies de modèles (study library) et d’objets (current library, contenant composants,
icones, types définis par l’utilisateur)
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FIG. 2.16: Interface de saisie d’un nœud “simple” : déclaration des variablesde flux

FIG. 2.17: Interface de saisie d’un nœud composé : instanciations de nœuds et définition du contenu

2.3.2 VALIDATION

Avant de pouvoir analyser un modèle, il est nécessaire de s’assurer que :
– le modèle respecte les règles d’écriture du langage formelchoisi ;
– le comportement décrit par le modèle est fidèle au comportement spécifié/réel du système.

Un contrôleur syntaxiquevérifie que le code respecte les règles de syntaxe : les mots clés, séparateurs,
parenthèses sont correctement écrits, toute variable qui apparaît dans une transition ou un assertion a bien
été déclarée et typée, ...

Cette opération est effectuée automatiquement lors du chargement d’un modèle en AltaRica LaBRI
dans les outils MecV etARC.

Cette opération est appelée manuellement dansOCASpar l’utilisateur.

Un contrôleur de cohérencepermet de s’assurer que toutes les informations nécessaires à la descrip-
tion d’un nœud (domaines, sous-noeuds...) sont spécifiées et que le comportement décrit respecte les exi-
gences du langage.

Cette opération est effectuée automatiquement lors du chargement d’un modèle en AltaRica LaBRI
dans les outils MecV etARC.

Cette opération, appelée manuellement dansOCAS par l’utilisateur, vérifie également, entre autres
particularités d’AltaRica OCAS, l’absence :

– d’événement non-déterministe (un événement dont plusieurs transitions sont possibles depuis un
même état et dont les affectations conduisent à des états différents) ;
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– de boucle : une variable de sortie pour laquelle une définition circulaire peut être établie : la valeur
dépend de l’entrée qui elle-même dépend de la sortie (directement ou indirectement via des nœuds
interconnectés) ;

– de transition pour un événement déclaré ;
– d’assertion pour une variable de sortie ;
– de lien conduisant à une entrée d’un composant.

Un simulateur interactif permet, à partir d’une situation initiale décrite dans le code AltaRica ou
définie par l’utilisateur et mémorisée dans un outil, de sélectionner manuellement les actions que doit
effectuer le système et d’observer son évolution. Cet outilpermet de tester le comportement du modèle sur
un ensemble fini d’exécutions d’événements afin de s’assurerque le comportement modélisé est fidèle à
celui du système réel.

Dans l’outil ARC, le simulateur présente respectivement sous forme de tableaux : la configuration
courante, les événements possibles et le détail de la transition de l’événement sélectionné. Observer l’évo-
lution du système revient à observer les changements de valeur des différentes variables.

Outre les nuances de langage, AltaRica OCAS se différencie d’AltaRica LaBRI par l’ajout de con-
sidérations graphiques en complément du comportement fonctionnel/dysfonctionnel. Ainsi l’outilOCAS
permet :

– de déclarer plusieurs icônes à chaque composant, chacun étant associé à une configuration ;
– de définir une couleur pour chaque valeur d’un type d’une variable de flux.

Le simulateur permet d’observer graphiquement l’évolution du système modélisé : la sélection un événe-
ment s’accompagne d’une mise à jour des icônes et liens.

2.3.3 ANALYSE

Les analyses qualitatives de modèles se focalisent sur la recherche des scénarios qui conduisent à une
configuration donnée du modèle.

Un générateur de scénariofournit pour un modèle AltaRica donné, à partir d’une situation initiale
sélectionnée et en précisant la taille maximale des scénarios, toutes les combinaisons d’événements qui
permettent d’atteindre une situation cible définie.

La chronologie des événements peut avoir son importance. Ilpeut donc être nécessaire de la faire
apparaître dans les combinaisons : on parle alors de “séquences d’événements”, ou plus simplement de
“séquences”.

Si quelque soit l’ordre dans lequel les événements surviennent, l’état atteint est le même, les combi-
naisons d’événements peuvent alors être représentées sousla forme compacte de “coupes”. Soiente1 et
e2 deux événements, la coupe “e1 et e2” traduit le fait que les séquences “e1 puis e2” et “e2 puis e1”
conduisent à la situation cible.

Une coupe ou une séquence est qualifiée de “minimale” lorsqu’il s’agit de la plus petite combinaison
d’événements pouvant conduire à la situation redoutée : si un événement d’une coupe minimale ne se
produit pas, la situation redoutée n’est pas atteinte.

OCASpermet de générer directement depuis un modèle AltaRica OCAS des coupes minimales ou des
séquences minimales.

L’arbre de défaillances [Eri99] est un formalisme courant dans la sûreté de fonctionnement. OCAS
propose ungénérateur d’arbre de défaillances[Rau02] qui effectue une analyse exhaustive d’un modèle
donné pour identifier toutes les combinaisons de défaillances, sans limite de taille, conduisant à une
situation redoutée. L’arbre généré peut alors être traité par l’outil Aralia afin d’en extraire toutes les coupes
minimales et de calculer la probabilité d’occurrence de la situation redoutée.

Un model-checker[QS83, CES86, CGP00, SBB+99], littéralementvérificateur de modèle, effectue
une analyse exhaustive automatique du modèle formel d’un système pour vérifier qu’une propriété formal-
isée attendue est satisfaite.
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Dans la plupart des cas, un modèle et une propriété exprimée dans une logique temporelle (linéaire
ou arborescente) sont fournis au model-checker qui chercheun exemple d’exécution du système violant la
propriété. L’analyse s’arrête :

– dès qu’un contre-exemple est trouvé ;
– lorsque tous les scénarios ont été analysés (seulement possible si le modèle a un nombre d’états

accessibles fini : toute succession d’événements conduit à un état à partir duquel aucun événement
n’est possible), auquel cas la propriété est satisfaite.

Si le modèle a un nombre d’états accessibles infini, l’analyse peut ne pas se terminer et il est alors impos-
sible de conclure sur la satisfaisabilité de la propriété.

Contrairement à la génération de scénarios qui fournit un ensemble de combinaisons d’événements,
le model-checking “se contente” de trouver une combinaisond’événements. Néanmoins, une approche
itérative permet, par model-checking, de générer un ensemble de combinaisons d’événements comparable
à celui obtenu à l’aide d’un générateur de scénario :
SoientSc la situation cible que l’on souhaite étudier etPSc

la traduction deSc en propriété de la forme
“il n’existe aucun scénario conduisant à la situationSc”. Le model-checker identifie un premier contre-
exemplecex1. La propriétéPSc

est alors enrichie pour devenir “il n’existe pas un scénarioconduisant à
la situationSc autre quecex1”. On ajoute itérativement les contre-exemples jusqu’à ce que la propriété
enrichie soit satisfaite.

Le premier model-checker capable de traiter directement des modèles AltaRica finis estMecV [Vin03,
GV03, GV04]. MecV permet de calculer tout type de relation, y compris des relations complexes entre
modèles, et de générer des graphes. MecV dispose de son propre langage de spécification, directement
transposé duµ-calcul [Koz83, Arn92] (logique du premier ordre étendue avec des définitions de points
fixes).

Le principe du calcul d’un plus petit point fixe, noté'+=' en MecV, est le suivant : soit S l’ensemble des
solutions du calcul par point fixe, partant de S égal à l’ensemble vide, tout élément qui vérifie la condition
(généralement exprimée sous forme disjonctive) est ajoutéà S ; cette opération de vérification et d’ajout est
répétée depuis le nouvel ensemble S jusqu’à ce qu’aucun élément ne puisse plus être ajouté.

De façon complémentaire, le principe du calcul d’un plus grand point fixe, noté'-=' en MecV, est
le suivant : soit S l’ensemble des solutions du calcul par point fixe, partant de S contenant tous les élé-
ments, tout élément qui ne vérifie pas la condition (généralement exprimée sous forme conjonctive) est
supprimé de S ; cette opération de vérification et de retrait est répétée depuis le nouvel ensemble S jusqu’à
ce qu’aucun élément ne puisse plus être retiré.

Lorsqu’un nœud AltaRicanA est chargé, MecV crée automatiquement :
– les types :

– nA ! : ensemble des configurations denA,
– nA !ev : ensemble des vecteurs d’événements denA,

– les relations :
– nA !t : ensemble des transitions denA,
– nA !init : ensemble des configurations initiales denA.

Tout autre objet, créé par l’utilisateur, doit être typé : les domaines considérés sont les booléens (true,

false), les intervalles d’entiers ([0,9℄) et les énumérations de constantes (ok, lost).
Enfin les relations MecV sont écrites à l’aide des opérateurssuivants :
– la conjonction :& ;
– la disjonction :| ;
– la négation :� ;
– la modalité existentielle “il existe un x t.q. ...” :<x> ;
– la modalité universelle “pour tout x, ...” :[x℄.

Exemple 2.1

Le calcul des états accessibles d’un nœud est un calcul de plus petit point fixe :
– les premiers états accessibles sont les états initiaux ;
– on ajoute les états destination d’une transition depuis unétat initial ;
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– on répète l’opération depuis le nouvel ensemble d’états.
SoitReah la relation calculant les états accessibles du nœudgenerator, la traduction en langage

MecV est :

Reah(s) += generator!init(s)

| (<u>( Reah(u) & <e>( generator!t(u,e,s))));

Les configurations calculées par cette relation sont :

({ on, power})

({~on, ~power})

Remarque

MecV peut extraire un scénario violant une propriété mais nécessite l’écriture, dans un premier temps, de
la relation booléenne permettant de vérifier la propriété puis de la relation retournant le scénario invalidant
la propriété.

En complément des analyses qualitatives qui viennent d’être présentées, il faut mentionner des analy-
ses qui visent à vérifier des exigences quantitatives. Par exemple, lasimulation de Monte Carlo a pour
principe de simuler “l’histoire” du système par tirage aléatoire en tenant compte des probabilités associées
aux événements (cf.2.2.2) du modèle AltaRica. Des exigences quantitatives, comme letaux de défaillance
du système, sont obtenues statistiquement après la simulation d’un grand nombre d’histoires.

2.4 LES LANGAGES POUR LES ANALYSES DE SÛRETÉ DE FONC-
TIONNEMENT DE SYSTÈMES

Comme nous l’avons dit en introduction de ce chapitre, le langage AltaRica a été créé dans le but
de supporter les analyses de sûreté de fonctionnement de systèmes en tirant profit des avancées dans le
domaine des méthodes formelles. Ainsi, les inconvénients identifiés des formalismes traditionnels, décrits
dans1.2.4.3, sont solutionnés par l’automatisation de la création d’arbres de défaillances ou de graphes de
Markov.

Néanmoins AltaRica n’est pas le seul langage formel dédié à la sûreté de fonctionnement. Bien que le
langage AltaRica soit au cœur de cette thèse, nous nous sommes intéressés aux travaux récents (ultérieurs
à 1996, année de la dernière version officielle desARP 4754 [SAE96b] et 4761 [SAE96a], i.e. documents
de recommandations applicable dans le domaine aéronautique) spécifiquement orientés sur la modélisation
fonctionnelle et dysfonctionnelle d’un système. Nous avons retenu :

– le langage Figaro[BS06] et l’environnement SyRelAn [RMR+07] (System Reliability Analysis) afin
de réaliser des modèles à la fois fonctionnels et dysfonctionnels,

– les langages East-ADL2 [DJL+08] et AADL [ FR07] afin d’enrichir des modèles fonctionnels de
considérations dysfonctionnelles.

Ces langages permettent de modéliser différents types de systèmes contrairement au formalisme FTDF
[MEP+05] qui permet de générer des arbres de défaillances pour des systèmes à taches communicantes.

2.4.1 LE LANGAGE FIGARO

Le langage Figaro a été créé par EDF (Electricité de France) en 1990 [Bou90]. L’article [BS06] compare
les langages AltaRica et Figaro. Si ces deux langages partagent un but commun (modéliser la propagation
de défaillances au sein d’un système), ils considèrent des principes de modélisation différents :

– le langage Figaro est orienté objet : une base de connaissances définit des types et des comportements
génériques puis, par des mécanismes d’héritage et de surcharge, les objets d’un système sont créés ;
ces objets n’étant ni organisés hiérarchiquement, ni encapsulés ;
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– le langage AltaRica est basé sur la compositionalité : des objets sont définis puis instanciés pour
créer des objets plus complexes de niveau supérieur (le niveau le plus haut étant la description du
système dans sa globalité).

D’autre part, l’approche de modélisation en langage Figarotend à écrire des modèles probabilistes
quantifiables pouvant être simplifiés en modèles qualitatifs, contrairement au langage AltaRica utilisé pour
créer des modèles qualitatifs pouvant être complétés pour des analyses quantitatives.

Dans l’article [BS06], certaines affirmations mettant en avant le langage Figarosont à nuancer : le
langage Figaro et l’outil support KB3 sont étroitement liésà EDF contrairement au langage AltaRica, créé
initialement au LaBRI (Laboratoire Bordelais de Rechercheen Informatique) et dont les outils industriels,
basés sur la variante data-flow, sont depuis développés par différentes sociétés (Dassault Aviation, Dassault
Systèmes, EADS-APSYS...). La syntaxe de Figaro permet effectivement d’écrire des expressions proches
du langage naturel contrairement au langage AltaRica, dontla présence de certains éléments syntaxiques
pourrait rebuter des “non-informaticiens”. Néanmoins, notre expérience a montré que les ingénieurs,
familiers à la lecture de tableaux de données, assimilent aisément les modèles AltaRica via la présentation
tabulaire, illustrée dans ce chapitre.

La conclusion de l’article [BS06] oriente le choix du langage à utiliser suivant le besoin : lelangage
Figaro s’adresse à des concepteurs d’outils de modélisation basés sur des schémas de principes ou des
formalismes abstraits, alors que le langage AltaRica, plusfacilement accessible, s’adresse directement aux
ingénieurs chargés d’étudier des systèmes.

2.4.2 L’ENVIRONNEMENT SYREL AN

L’institut d’ingénierie des systèmes aéronautiques de l’Université de Hambourg a également étudié, en
collaboration avec Airbus Allemagne, la formalisation du comportement d’un système en cas de défail-
lance, autrement dit la prise en compte des principes de reconfiguration. Contrairement aux principaux cas
d’études réalisés en AltaRica ou en Figaro, le but des modélisations était l’analyse de la dégradation de
performances en cas de défaillances de composants d’un système. Cette étude à conduit à la réalisation de
l’environnement SyRelAn, logiciel fortement graphique permettant de réaliser un modèle sans nécessiter
l’apprentissage d’un langage. Par commodité, dans la suitede ce chapitre, un modèle (resp. un composant)
réalisé dans cet environnement sera qualifié de modèle (resp. composant) SyRelAn.

Un modèle SyRelAn est composé d’un modèle d’architecture dusystème et d’un modèle de comporte-
ment par composant du système. Ces deux types de modèles s’appuient sur des formalismes différents :

– le modèle d’architecture se présente sous la forme d’un diagramme de succès, aussi appelé dia-
gramme de fiabilité ;

– le comportement d’un composant est représenté à l’aide d’automates (ex : si le comportement à
prendre en compte varie suivant la phase de vol, il est alors possible de définir un automate par phase
de vol).

Un diagramme de succès est visuellement similaire à un diagramme de dépendance mais contrairement
à ce dernier qui s’intéresse à un événement redouté, un diagramme de succès décrit un état du système en
logique positive.

Un modèle SyRelAn se focalisant sur les reconfigurations, seuls cinq états sont proposés pour constituer
l’automate d’un composant :

– “actif” : le composant est en fonctionnement et a un rôle actif ;
– “actif chaud” : le composant est en fonctionnement et prêt àremplacer le composant “actif”, son

taux de défaillance est égal à celui du composant “actif” ;
– “passif chaud” : le composant est soumis à moins de contraintes que le composant “actif” jusqu’à ce

que celui-ci soit perdu et que le composant “passif chaud” soit sollicité, son taux de défaillance est
positif mais inférieur au taux du composant “actif” ;

– “passif froid” : le composant n’est soumis à aucune contrainte, son taux de défaillance est nul ;
– “isolé” : le composant est perdu.
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Tant que le composant n’est pas dans l’état “isolé” duquel ilne peut sortir, tous les changements d’états
sont possibles et réversibles.

Dans l’approche AltaRica, le comportement d’un composant ou d’un système n’est pas représenté
directement sous forme d’automate mais obtenu via une description textuelle dont la sémantique est un
automate. Contrairement à l’approche SyRelAn, la liberté de description offerte par AltaRica se traduit
par une multitude d’automates possibles sans limite du nombre d’état possibles. Décrire un composant
SyRelAn revient à sélectionner les états et transitions possibles, les conditions à satisfaire pour qu’une
transition soit possible.

D’un point de vue sûreté de fonctionnement, la seule défaillance prise en compte est la perte du com-
posant, les cas de comportement erroné sont exclus. En effet, la représentation sous forme de diagramme de
succès ne prend pas en compte la propagation d’une donnée erronée mais seulement l’absence de donnée.

Des calculs de performance comparables à ceux réalisés par SyRelAn sont proposés par les outils
industriels traitant des modèles écrits en AltaRica data-flow comme l’illustre l’article [BDRS06].

Les possibilités de modélisation offertes par l’environnement SyRelAn sont moins importantes que
celles offertes par le langage et les outils AltaRica. Cependant il répond bien à une utilisation précise et
semble conçu pour être particulièrement accessible du faitde l’interface graphique qui guide l’utilisateur.

2.4.3 EAST-ADL2

Le langage graphique Unified Modeling Language (UML), créé en 1997 et destiné à réaliser des modé-
lisations objet utilisées en génie logiciel, a inspiré d’autres langages dédiés à d’autres domaines : System
Modeling Language (SysML) créé en 2001 pour l’ingénierie de systèmes et EAST-ADL pourle développe-
ment de systèmes électroniques automobiles. L’évolution de ce dernier langage, EAST-ADL2, également
dédié à la description d’architectures de systèmes embarqués pour les automobiles, a servi à l’étude décrite
dans [DJL+08]. Cet article part du constat qu’une approche systématiquedans la gestion des informa-
tions, la conception et la vérification d’architectures estabsente dans l’automobile, et que des méthodes
basées sur des modèles sont nécessaires. L’approche proposée considère un méta-modèle en EAST-ADL2
composé d’un modèle d’erreur et d’un modèle fonctionnel d’architecture, réalisé selon AUTOSAR (Au-
tomotive Open System Architecture, technologie propriétaire d’un consortium d’industriels automobiles,
incluant un modèle de conception, une méthode et un outil).

Tout comme AltaRica, l’approche EAST-ADL2 considère les défaillances de composants et la propaga-
tion de ces défaillances, et peut intégrer des informationscomplémentaires sur chaque défaillance (sévérité,
exposition...). Cependant, le comportement dysfonctionnel est séparé du comportement nominal. Cette sé-
paration est justifiée dans [DJL+08] par de possibles problèmes durant la compréhension et la gestion de
l’architecture nominale, la réutilisation de modèles ou lagénération de code. L’approche AltaRica ne fait
pas cette séparation. Les modèles AltaRica réalisés pour ledomaine aéronautique n’ont pas pour finalité
la génération de code. De plus, les modes de défaillances pris en compte pour un composant (entre deux
systèmes ou entre deux avions), étant généralement les mêmes, il n’est pas nécessaire de distinguer le
fonctionnel du dysfonctionnel.

Tout comme les langages graphiques qui ont progressivementcontribué à sa création, EAST-ADL2
permet de représenter une grande quantité d’informations reliées par des symboles à la signification codi-
fiée. La clarté de la représentation d’une telle approche estau détriment de son accessibilité : en effet, il est
nécessaire de disposer de la légende des types de liens pour pouvoir lire un modèle et en comprendre sa
globalité.

2.4.4 AADL

La SAE, mentionnée précédemment dans le chapitre1 au sujet desARP, est à l’origine d’Architecture
Analysis and Design Language (AADL ). Une annexe à la normeAADL définit la notion de modèle d’erreur
pour enrichir les modèles d’architectures : un modèle d’erreurs est un automate composé d’états d’erreur
reliés par des transitions. L’utilisation de modèlesAADL enrichis est présentée comme un support aux
méthodes citées dans1.2.4en réponse à [SAE96a].

Le rapport [FR07] développe les possibilités d’utilisation d’un modèle d’erreur et propose une
méthodologie de modélisation d’architectures de systèmesembarqués. Cette méthodologie se décompose
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en deux étapes majeures : la création de bibliothèques de modèles d’erreur puis l’instanciation de ces
modèles sur des modèles d’architecture.

Tout comme en AltaRica, un modèle d’erreur d’un système est obtenu par composition des modèles
d’erreurs des composants du système.

En réalité, un type de modèle d’erreur est distingué d’une implémentation d’un modèle d’erreur :
– un type de modèle d’erreur déclare les états possibles, lesévénements et les flux entrant/sortant ;
– une implémentation définit les transitions et les probabilités d’occurrence des événements.

La description d’un composant AltaRica est composée d’éléments comparables mais réunis dans un même
objet appelé “nœud”. Le rapport [FR07] justifie cette distinction entre type et implémentation par la possi-
bilité de définir plusieurs implémentations pour un même type de modèle d’erreur.

La syntaxe d’une transition d’un modèle d’erreur rappelle celle d’une transition AltaRica sans pour
autant être identique :

– la notion de transition d’un modèle d’erreur associe les changements d’état et les traitements de
flux : un changement d’état correspond soit à l’occurrence d’un événement, soit à la réception d’une
donnée, soit à l’émission d’une donnée (une boucle d’un étatvers lui-même est néanmoins possible
pour émettre une donnée sans influer sur l’état courant) ;

– le langage AltaRica sépare la notion des flux sortant, définis en fonction de l’état courant et des
données reçues, de celle de changement d’état.

La syntaxe des modèles d’erreur, en apparence plus compacte, offre des possibilités de modélisation
moins importantes que la syntaxe AltaRica.

Une fois la bibliothèque de modèles d’erreurs constituée, il est possible de définir un système en
déclarant ses sous-composants, i.e. des instances de composants, puis en leur associant un modèle d’er-
reur.
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33
L ES ANALYSES DE SÉCURITÉ FONDÉES SUR LES
MODÈLES

De nos jours, le termemodèleest couramment utilisé dans des domaines aussi différents que l’é-
conomie, la météorologie ou la conception aéronautique. Siles objets désignés et les formalismes diffèrent,
le concept sous-jacent reste le même : unmodèleest une représentation abstraite du réel.

Tout modèle est réalisé dans un but précis : effectuer des prévisions météorologiques, tester différents
placements d’équipements à bord d’un avion... La description de l’objet à modéliser ne nécessite que les
informations pertinentes au regard de l’utilisation attendue du modèle. La notion d’abstractiondans un
modèle induit l’idée de filtrage des informations selon un besoin précis et un angle de vue spécifique.

La sûreté de fonctionnement se focalise sur la capacité d’unsystème à remplir une fonction en cas de
défaillance et, de façon complémentaire, étudie les scénarios de pannes qui conduisent à l’incapacité de
remplir cette fonction. Un modèle pour la sûreté de fonctionnement représente donc à la fois le comporte-
ment fonctionnel et dysfonctionnel d’un système.

Les projets européens de rechercheESACS[ABB+03] puis ISAAC [ABB+06] ont étudié deux ap-
proches distinctes de réalisation d’un modèle de sûreté de fonctionnement :

– la réalisation d’un modèle spécifique, dédié, ditmodèle de propagation de défaillances, en anglais
Failure Propagation Model (FPM) ;

– l’extension d’un modèle fonctionnel existant.
Ces modèles facilitent le travail d’analyse en permettant,par exemple, de simuler des défaillances, d’ob-
server leurs conséquences, et de rechercher de façon automatique les combinaisons de défaillances qui
conduisent le système dans un état redouté.

De façon générale, lesFPM, comme les modèles étendus, s’inscrivent dans un processusd’évaluation
de la sûreté de fonctionnement d’une architecture de système basée sur un modèle, en anglaisModel Based
Design Safety Assessment (MBDSA).

Il est intéressant de noter que les model-checkers, dont l’utilisation se généralise avec les approches
basées sur des modèles formels, ont initialement été développés afin de procéder à des analyses fonction-
nelles. Les travaux menés dans des projets tels qu’ESACS et ISAAC, ont montré que le model-checking
pouvait s’appliquer à des analyses dysfonctionnelles pourles besoins de la sûreté de fonctionnement des
systèmes. D’autres démarches comparables ont été menées dans des cadres tels que l’optimisation ou
l’évaluation de performances [GH02].

Dans un premier temps, ce chapitre présente l’approcheFPM pour laquelle le langage AltaRica est
tout particulièrement adéquat et propose une méthodologiede modélisation. Les concepts de la seconde
approche seront présentés dans un second temps.

3.1 MODÈLE DE PROPAGATION DE DÉFAILLANCES

Un modèle de propagation de défaillance (FPM) est un modèle formel dédié à la sûreté de fonction-
nement, garantissant ainsi une bonne lisibilité et un contenu pertinent. UnFPM décrit à la fois :
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– le comportement dysfonctionnel : les défaillances de chaque composant et leur propagation (l’envoi
de données erronées ou l’absence d’envoi, le comportement de chaque composant en fonction de
données reçues incorrectes...) ;

– certains aspects du comportement fonctionnel liés aux défaillances : les reconfigurations, les
surveillances permettant de détecter des erreurs...

L’université de York, dans [FMNP94], définit les principes d’écriture d’unFPM. Ces principes sont
appliqués au cours du processus de modélisation suivant, illustré par la figure3.1:

– à partir d’une description complète du système à étudier, une analyse préliminaire permet de définir
le contenu du système, d’identifier les types de composants présents à modéliser et les objectifs de
l’étude (i.e. les situations à analyser via le modèle) ;

– une sélection des informations pertinentes pour l’étude (abstraction) permet d’établir, pour chaque
type de composant, une spécification qui est ensuite implémentée afin d’obtenir une classe de com-
posant par type de composant ;

– les classes de composants sont instanciées puis interconnectées pour obtenir le modèle du système,
enrichi d’un observateur implémentant les situations à analyser.

FIG. 3.1: Étapes majeures d’une modélisation

Dans la suite de cette section, nous illustrons chacune de ces étapes du processus de modélisation avec
le système de contrôle de la gouverne de direction d’un avioncivil de type Airbus A340.
Exemple 3.1

Considérons le système de contrôle de la gouverne de direction. La figure3.2 présente très simplement
l’architecture du système et les liens entre composants.

Deux systèmes, absents du schéma, alimentent en énergie lesdifférents composants du système de
contrôle de la gouverne : la génération électrique et la génération hydraulique. Ils sont à considérer dans
l’étude et la modélisation du système.

Pour résumer le fonctionnement de ce système :
– trois Servocommande (SC) agissent sur la gouverne de direction, simultanément en situation nomi-

nale,
– chaque servocommande est nominalement contrôlée par un calculateur primaire (PRIM),
– lorsque chaque ligne “calculateurs primaires + servocommande” est perdue, un calculateur se-

condaire (SEC) prend le relais sur une servocommande,
– un module autonome, composé de deux équipements capables de fournir de la puissance électrique à

partir de puissance hydraulique, en anglais Back-Up Power Supply (BPS), à un module de contrôle,
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FIG. 3.2: Schéma de principe du système de contrôle de la gouverne de direction

en anglais Back-Up Control Module (BCM), est activé lorsque tous les calculateurs, primaires et
secondaires, ne contrôlent plus les servocommandes.

3.1.1 ANALYSE PRÉLIMINAIRE DU SYSTÈME : CONTENU D ’ UN SYSTÈME ET

TYPES DE COMPOSANTS PRÉSENTS

L’architecture d’un système est un ensemble de composants physiques interconnectés. Le modèle a pour
finalité de représenter fidèlement l’architecture du système proposée par le concepteur. Il est nécessaire de
recenser les composants du système réel ainsi que les liens entre composants.

Les systèmes critiques présentent des redondances : un composant de secours peut suppléer le com-
posant initialement actif. Pour préciser la nature des liens entre composants, les composants connectés sont
différenciés selon qu’ils :

– fournissent de la puissance pour alimenter et faire fonctionner le composant observé ;
– fournissent des données en vue de l’activation du composant observé ;
– fournissent des données nécessaires au fonctionnement (donnée d’un capteur pour un calcul, ordre

pour un déplacement...) ;
– reçoivent un flux du composant observé.
Le tableau3.1est une présentation tabulaire du contenu du système illustré sur la figure3.2.

En observant les aspects fonctionnels/dysfonctionnels dechaque composant d’un système individuel-
lement et la nature des données échangées sans tenir compte des composants en interface, on constate
généralement que plusieurs composants sont similaires. L’approche FPM et la modélisation en langage
AltaRica profitent de ce constat en s’appuyant sur le principe d’instanciation: un objet créé une fois
peut ensuite être répliqué/instancié à volonté, chaque instance étant autonome. Ce principe permet de res-
treindre le nombre de composants à modéliser et donc de faciliter à la fois la validation du comportement
des composants et la mise à jour des modèles (corriger une erreur sur un composant corrigera toutes les
instances).

Profiter au mieux de ce principe revient à réduire autant que possible le nombre de composants à
modéliser tout en conservant un comportement fidèle à la réalité. La seconde étape consiste à effectuer
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Components Power from Activation from Inputs from Outputs to

Prim1 Elec.Gen. Prim2 Servo-ctl G
Prim3 Prim2

Prim3
Sec1

Prim2 Elec.Gen. Prim1 Servo-ctl B
Prim3 Prim1

Prim3
Sec1

Prim3 Elec.Gen. Prim1 Servo-ctl Y
Prim2 Prim1

Prim2
Sec1

Sec1 Elec.Gen. Prim1 Servo-ctl G
Prim2
Prim3

Servo-ctl B Hyd.Gen. Prim2
BCM

Servo-ctl G Hyd.Gen. Prim1
Sec1

Servo-ctl Y Hyd. Gen. Prim3
BCM

BCM BPS B Prim2 Servo-ctl B
BPS Y Prim3 Servo-ctl Y

BPS B Hyd.Gen. Prim1 BCM
Sec1

BPS Y Hyd.Gen. Prim1 BCM
Sec1

TAB . 3.1: Contenu du système de contrôle de la gouverne de direction

une rapide analyse du système pouridentifier les composants à modéliserparmi tous les composants
physiques du système.

Par définition, un modèle n’est qu’une représentation abstraite du réel. Il est donc possible de faire des
choix de modélisation permettant de simplifier la description de certains composants pour aboutir à des
composants ditsgénériques.

Une astuce/technique de modélisation utile pour simplifierles composants impliqués dans une
redondance en vue d’obtenir des composants génériques consiste àextraire les règles d’activation et
de reconfiguration des composants impliqués et àles centraliser dans un composantartificiel/virtuel,
uniquement présent dans le modèle. Cette centralisation est d’autant plus pratique que les règles de
reconfiguration sont sujettes à évolution durant la conception d’un système.

Tout modèle est réalisé dans un but précis et la spécificationde chaque composant en dépend. Il
est donc nécessaire d’identifier les situations redoutéesque le modèle doit permettre d’analyser pour
pouvoir ensuite spécifier chaque composant individuellement.

Appliquons ces principes à l’architecture du système de contrôle de la gouverne de direction. Une
simple observation de la figure3.2permet de constater que :

– les trois servocommandes peuvent être modélisées par un même composantServo-tl recevant
deux ordres : l’un d’un calculateur primaire, l’autre d’un calculateur secondaire ou du BCM ;
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– les deux BPS ne diffèrent que par leur source hydraulique (Bpour l’un, Y pour l’autre) ; il est donc
naturel de les modéliser par un même composant.

Dans le système réel, tous les calculateurs communiquent entre eux et échangent leur état de fonc-
tionnement pour que chacun ait connaissance des calculateurs actifs, le calculateur secondaire s’activant
lorsque les calculateurs primaires ne sont plus actifs. Au niveau de détail que nous souhaitons consi-
dérer, l’information importante concerne l’activation ducalculateur secondaire. La communication entre
calculateurs primaires n’étant pas indispensable, ces derniers peuvent être modélisés par un composant
génériquePrim ne recevant pas l’état des autres calculateurs mais émettant son état. Un composant virtuel
SeAtivationCtlr reçoit l’état de chaque calculateur primaire et transmet unseul ordre d’activation au
calculateur secondaireSe.

L’activation duBCM et celle desBPSsont analogues, conditionnées par la perte de deux calculateurs.
La création d’un composantBCM/BPS AtivationCtlr recevant l’état de deux calculateurs et transmet-
tant un ordre d’activation permet d’extraire l’activationdes composants BCM et BPS et de ne considérer
pour chacun qu’une entrée pour l’ordre d’activation.

La synthèse des composants physiques à modéliser est présentée dans le tableau3.2, les composants
virtuels étant présentés dans le tableau3.3.

Components Inputs Outputs

Prim Power from Elec.Gen. Order to Servo-ctl
Status for activation

Sec Power from Elec.Gen. Order to Servo-ctl
Status for activation

Servo-ctl Power from Hyd.Gen.
Order from Prim

Order from Sec/BCM

BCM Power from BPS B Order to Servo-ctl B
Power from BPS Y Order to Servo-ctl Y

Activation order

BPS Power from Hyd.Gen. Power to BCM
Activation order

TAB . 3.2: Composants génériques du système de contrôle de la gouverne dedirection

Components Inputs Outputs

SecActivationCtlr Status from first Prim Activation order to Sec1
Status from second Prim
Status from third Prim

ActivationCtlr Status from first Prim Activation order
Status from second Prim

TAB . 3.3: Composants virtuels de contrôle de l’activation du Sec, des BPS et duBCM

3.1.2 ABSTRACTION DES COMPOSANTS PHYSIQUES ET IMPLÉMENTATION

DES COMPOSANTS ABSTRAITS

Une fois les composants à modéliser identifiés, chaque composant doit être abstrait pour établir une
spécification à implémenter en langage AltaRica. Plus répandu industriellement et plus intuitif du fait des
flux orientés, le langage AltaRica OCAS est ici choisi pour décrire l’implémentation.
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Pour faciliter la compréhension des concepts présentés dans la suite de cette section, nous illustrerons
la création progressive d’un composant en nous appuyant surl’exemple du calculateur secondaire, présenté
dans le tableau3.2, les points de suspension représentant les zones à compléter. Le tableau3.2, issu d’une
analyse préliminaire, montre que le calculateur secondaire dispose de deux entrées et d’une sortie. Il est
donc possible, avant même de procéder à l’abstraction du comportement, de déclarer ces variables de flux
en ne précisant que leur orientation et d’écrire :

node SEC

...

flow

PowerFromEleGen : ... : in;

AtivationOrderReeived : ... : in;

OrderToS : ... : out;

...

edon

Un modèle de typeFPM permet d’observer l’évolution d’un système suite à une (ou plusieurs) dé-
faillance(s) : cela sous-entend que chaque composant peut être dans un état de fonctionnement dégradé,
appelé mode défaillance, qui influe sur l’état des flux échangés entre composants. La première étape dans
la réalisation d’une spécification d’un composant est donc l’ identification des modes de défaillance de
chaque type de composant.

L’Analyse des Modes de Défaillance et de leurs Effets (AMDE), ou Failure Mode and Effect Analysis
(FMEA) en anglais, est une démarche classique en sûreté de fonctionnement des systèmes. Celle-ci con-
siste à identifier les modes de défaillance de chaque composant d’un système et leurs effets sur les autres
composants de celui-ci. Cette analyse, dont le niveau de détail est très fin, est généralement associée dans
l’aéronautique à un document de synthèse appelé Failure Mode and Effect Summary (FMES) en anglais.

Profitant d’années d’application de l’approcheFMEA/FMES, l’université de York a proposé trois
critères de classification des modes de défaillance :

– la fourniture du service ;
– la valeur produite ;
– l’aspect temporel de la fourniture du service.
Tout d’abord, il existe deux types de défaillances, contraires, impactant la fourniture du service :
– laperte: le service n’est pas fourni alors qu’il devrait l’être ;
– la fonctionnement intempestif: le service est fourni alors qu’il ne devrait pas l’être.
Lorsque le service est rendu, la qualité du service peut différer de l’attente. On considère alors que le

service rendu esterronéet on différencie :
– l’erreur grossière : la valeur produite est hors du domainede valeur nominale donc facile à détecter

par les moyens usuels ;
– l’erreur subtile : la valeur produite reste dans le domainedes valeurs nominales, elle est donc plus

difficile à détecter.
Un modèle de typeFPM peut intégrer des aspects temporels. Il est alors possible de différencier le

service rendu en retard du service rendu en avance. Nous n’avons pas considéré ce type de mode de
défaillances dans nos travaux car ils ne sont pas pris en compte dans les analyses de sécurité réalisées chez
Airbus.

En AltaRica, l’état d’un composant est modélisé par une (ou plusieurs) variable(s) d’état (champ
state, cf. 2.2.1). Un mode de fonctionnement/défaillance correspond donc àune valeur possible pour une
variable d’état. Si le niveau de granularité recherché est fin, il peut être plus pratique de définir plusieurs
variables d’état (ex : une variable pour la capacité à effectuer un traitement, une variable pour l’état des
surveillances...), l’état global du composant est alors une combinaison de valeurs des variables d’état. Le
nombre d’états possibles pour un composant étant fini, les types respectifs des variables d’état sont des
énumérations de valeurs, i.e. des ensembles finis.
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Considérons l’état perdu comme seul mode de défaillance. Lecomposant Sec nécessite donc une varia-
ble d’étatstatus pouvant prendre pour valeurorret oulost et initialisée àorret. Après déclara-
tion de cette variable d’état, le code AltaRica du composantest :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : ... : in;

AtivationOrderReeived : ... : in;

OrderToS : ... : out;

...

init

status := orret;

edon

Les variables de flux (champflow, cf. 2.2.1) permettent de connecter des composants entre eux et donc
de propager des défaillances :

– une donnée en entrée peut être dégradée et alors impacter lefonctionnement du composant ;
– tout mode de défaillance peut s’accompagner de valeur non nominale pour les variables de sortie

propageant ainsi la défaillance.
Du fait des limitations imposées par les outils (limitations compensées par les performances qu’elles
rendent possibles), les types possibles pour les variablesde flux sont des ensembles finis (booléen,
intervalle d’entiers, énumération). Il est donc nécessaire de discrétiser tout type : une valeur pouvant varier
entre un seuila et un seuilb sera représentée par une énumération de valeurs symbolisant les différents
intervalles possibles entrea et b.

D’après le tableau3.2, le composant Sec ne dispose que d’une sortieOrderToS symbolisant un or-
dre envoyé à une servocommande. Cette sortie est de même typeque la variable d’étatstatus. Ce com-
posant dispose en revanche de deux entrées : l’une symbolisant l’alimentation et l’autre représentant l’ordre
d’activation. Ces deux entrées peuvent être de type booléen. Une fois que les types des variables de flux
précédemment déclarées ont été définis, le code du composantest :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

...

init

status := orret;

edon

Une défaillance est un événement stochastique modélisé en langage AltaRica par un événement (champ
event, cf. 2.2.2).

Des événements fonctionnels, tels que les surveillances, sont interprétés comme des changements de
mode de fonctionnement suite à la réception d’un certain signal. Ces événements, de type Dirac(0), sont
qualifiés d’updateou événements instantanés. Un événement instantané peut être utilisé pour introduire
un délai dans une boucle (cf. opérateurPre en lustre permettant de considérer la valeur au toc d’horloge
précédent). La notion de Dirac est propre au langage AltaRica OCAS, cependant il devrait être possible de
transposer cette notion en AltaRica LaBRI à l’aide de priorités.
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L’état perdu étant le seul mode de défaillance, le composantSec ne nécessite qu’un événementloss

pour atteindre l’étatlost. Déclarer cet événement revient à écrire le code AltaRica suivant :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

event

loss;

...

init

status := orret;

edon

A chaque événement correspond au moins une transition (champ trans, cf. 2.2.3), précisant les condi-
tions d’occurrence, définie à l’aide d’une expression booléenne appeléegarde, et les conséquences sur les
variables d’état.

Le créateur du modèle peut décider qu’une défaillance ne se produit que depuis un état de bon fonc-
tionnement, auquel cas une seule défaillance est possible.

Dans le cas d’un update, la garde précise la variable de flux etla valeur particulière considérées.
La garde d’une transition peut également permettre :
– de différencier un événement pouvant se produire avant la réception d’un signal d’activation d’un

événement ne pouvant se produire qu’après réception ;
– de définir des groupes de défaillances ; par exemple par phase de vol, en définissant une variable

d’état mémorisant la phase de vol courante ;
– ...

La transition la plus simple pour l’événementloss ne tient compte que de l’état interne représenté
par la variable d’étatstatus : cet événement, possible uniquement lorsque le composant est dans un
état correct, conduit ce dernier dans un état perdu. Une foiscette transition définie, le code AltaRica du
composant Sec est :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

event

loss;

trans

status = orret |- loss -> status := lost;

...

init

status := orret;

edon

Pour qu’un composant propage une défaillance, il doit produire une donnée symbolisant cette défail-
lance et la transmettre à d’autres composants.

Dans le cas d’un composant AltaRica, les variables de flux sortant jouent ce rôle. La valeur de chaque
variable de flux sortant est définie à l’aide d’une assertion (champassert, cf. 2.2.4) en fonction des
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variables d’état et de flux entrant du composant.

L’unique variable de flux sortant,OrderToS, dépend de l’état interne du composant. La transition la
plus simple s’écrit alors :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

event

loss;

trans

status = orret |- loss -> status := lost;

assert

OrderToS = status;

init

status := orret;

edon

Certaines défaillances peuvent concerner plusieurs composants simultanément. Le langage AltaRica
permet à l’aide de synchronisations de modéliser ces défaillances :

– un événement ainsi que la transition correspondante sont définis pour chaque composant concerné ;
– une synchronisation est définie au niveau supérieur (composant père ou modèle) comme la conjonc-

tion des événements définis dans les composants concernés ;
– cette synchronisation ne peut se produire que si les gardesrespectives des transitions définies dans

les composants concernés sont satisfaites.
Ce principe de synchronisation peut s’appliquer égalementdans des cas non dysfonctionnels tels que

la prise en compte des phases de vol : tous les composants d’unsystème doivent se trouver dans la même
phase.

Pour affiner la description de composant, il est possible de tenir compte des flux entrants. Un calculateur
ne peut émettre un ordre que s’il est alimenté, autrement ditl’assertion d’OrderToS peut être enrichie. Le
code du composant Sec devient alors :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

event

loss;

trans

status = orret |- loss -> status := lost;

assert

OrderToS = ase {PowerFromEleGen : status;

else lost};

init

status := orret;

edon
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De même, il est possible de considérer que le calculateur secondaire ne peut défaillir que s’il est ali-
menté. Autrement dit, la garde de la transition de l’événement loss peut à son tour être enrichie. Le code
est alors :

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

event

loss;

trans

PowerFromEleGen and status = orret |- loss -> status := lost;

assert

OrderToS = ase {PowerFromEleGen : status;

else lost};

init

status := orret;

edon

Du fait de la variable d’activation (symbolisant la demandede sollicitation par les autres calculateurs),
il serait possible de différencier la perte avant/après activation en remplaçant l’événementloss par deux
événementssleeping_loss etating_loss munis des transitions adéquates.

node SEC

state

status : {orret , lost};

flow

PowerFromEleGen : bool : in;

AtivationOrderReeived : bool : in;

OrderToS : {orret , lost} : out;

event

sleeping_loss ,ating_loss;

trans

PowerFromEleGen and status = orret

and not Ativation |- sleeping_loss -> status := lost;

PowerFromEleGen and status = orret

and Ativation |- ating_loss -> status := lost;

assert

OrderToS = ase {PowerFromEleGen : status;

else lost};

init

status := orret;

edon

3.1.3 CRÉATION DU MODÈLE : INSTANCIATION DES COMPOSANTS AB -
STRAITS

Une fois les composants abstraits implémentés, l’utilisateur dispose d’une librairie de composants in-
stanciables pour composer le modèle d’un système.

Si la première étape d’analyse préliminaire permet de définir un unique composant générique comme
représentation commune à plusieurs composants réels, la création du modèle commence par l’opération
inverse, appeléeinstanciation des composants abstraits: un composant abstrait, implémentation d’un
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composant générique, est dupliqué/instancié dans le modèle autant de fois qu’il y a de composants réels,
représentés par le même composant générique, dans le système.

Il suffit ensuite derelier les composantsentre eux pour obtenir la représentation du système physique.

Pour que le modèle soit fidèle au système, il est nécessaire d’y intégrer les règles d’activation/recon-
figuration . Comme indiqué précédemment, ces règles peuvent être extraites des composants du système
puis centralisées et implémentées dans un composant ditcontrôleurou, comme c’est le cas dans l’exemple
du système de contrôle de la gouverne de direction, réparties dans plusieurs contrôleurs.

Un contrôleur dispose généralement d’une entrée par composant actif contribuant à l’activation d’un
composant de secours, pour recevoir l’état ou un signal des composants actifs, et une sortie booléenne
pour chaque composant à activer.

Enfin, pour pouvoir exploiter les outils disponibles (plus particulièrement les générations automatiques
de coupes/séquences), il est nécessaire d’implémenter les situations redoutéesidentifiées durant l’analyse
préliminaire du système dans un composant appeléobservateur, défini de la manière suivante.

Une situation redoutée peut généralement être exprimée comme une combinaison de sorties de
composants du système. Un observateur dispose donc d’une entrée par composant contribuant à une
situation redoutée et d’une sortie booléenne par situationredoutée : la sortie a pour valeurvrai lorsque la
situation est atteinte,fauxdans le cas contraire.

Dans le cas du système de contrôle de la gouverne de direction, la perte totale de contrôle se traduit
par la perte de contrôle des trois servocommandes, tandis que la perte partielle se traduit par la perte d’une
ou deux servocommandes. Sur le modèle AltaRica correspondant, le composantRudder décrit ci-dessous
joue le rôle d’observateur et modélise ces situations redoutées.

node Rudder

flow

OrderFromG , OrderFromB , OrderFromY : {orret , lost} : in;

ControlLost , ControlPartiallyLost : bool : out;

assert

ControlLost = (( OrderFromG = lost)

and (OrderFromB = lost)

and (OrderFromY = lost ));

ControlPartiallyLost = (not ControlLost

and (( OrderFromG = lost)

or (OrderFromB = lost)

or (OrderFromY = lost )));

edon

La figure3.3est la représentation graphique du modèle AltaRica du système de contrôle de la gouverne
de direction en simulation : les liens verts symbolisent lesflux ayant pour valeurvrai ouorret, tandis
que les liens de couleur rouge symbolisent les flux ayant pourvaleurfaux ouperdu.

Un modèle AltaRica se compose du code de chaque nœud et du codedu nœudmain suivant, contenant
le détail des instances de chaque nœud et les liens entre instances.

Le nœudmain du modèle illustré sur la figure3.3est de la forme :

node Rudder

sub

P1, P2, P3 : Prim;

S1 : Se;

G, B, Y : S;

Rudder : RudderObs;

...
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assert

Rudder.OrderFromG = G.Order;

Rudder.OrderFromB = B.Order;

Rudder.OrderFromY = Y.Order;

...

edon

FIG. 3.3: Modèle AltaRica du système de contrôle de la gouverne de direction

3.2 MODÈLE ÉTENDU

La conception de certains systèmes, tels que les commandes de vol, s’appuient sur des modèles formels
fonctionnels. Or, tout particulièrement dans le cas de systèmes complexes, valider un modèle est une tâche
coûteuse. Afin de profiter d’un modèle dont le comportement fonctionnel a été validé par un concepteur,
une approche différente du FPM propose d’ajouter les aspects dysfonctionnels pour obtenir un modèle
étendu [BCC+03].

Cette approche, appliquée à des modèles réalisés en Scade [DA04a, DA04b], en StateMate [HBB+04]
et en Simulink [JH05, JWH05], s’appuie sur l’ajout d’un composant appeléfailure mode nodepermettant
d’injecter des défaillances. Ce composant dispose :

– d’une entrée pour recevoir le flux nominal ;
– d’une entrée booléenne par défaillance pour représenter l’occurrence (ou l’absence) de cette défail-

lance et, donc, éventuellement influer sur la valeur du flux étendu par rapport au flux nominal ;
– d’une sortie pour transmettre le flux étendu (après une éventuelle défaillance).
La société Prover a développé un model-checker, baptisé Prover Plug-In [SSS00] qui vérifie si un

modèle satisfait une propriété et fournit, s’il existe, un contre-exemple invalidant cette propriété. Ce contre-
exemple est une succession d’états globaux du modèle, chaque état global associant une valeur à chaque
variable du modèle. Dans le cas d’un modèle étendu, l’observation des variables correspondantes aux dé-
faillances permet d’extraire de la succession d’états un scénario de défaillance ou coupe minimale.

De leur côté, Marco Bozzano et Adolfo Villafiorita ont développé, dans le cadre du projetESACS, la
plate-forme FSAP/NuSMV-SA [BV03] basée sur le model-checker NuSMV2 [CCJ+]. Cet outil permet de
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construire un modèle étendu à partir d’un modèle SMV importéen l’enrichissant à l’aide de défaillances
prédéfinies dans une librairie puis d’effectuer différentes opérations : simulation, injection de défaillances,
génération automatique d’arbre de défaillance...

Les valeurs des flux étant généralement des grandeurs physiques (par opposition aux valeurs abstraites
de l’approcheFPM), un flux sortant d’un composant ne peut être perçu comme erroné qu’en comparant sa
valeur avec celles des flux entrants. Il est donc nécessaire d’ajouter un composant d’observation recevant
les flux entrants et sortants de ce composant et effectuant lacomparaison.

Le modèle initial étant un modèle de conception, il comportegénéralement des informations plus dé-
taillées que nécessaire pour des analyses de sûreté de fonctionnement. La lisibilité du modèle s’en trouve
alors impactée.

De plus, l’ajout des nœuds “failure mode” augmente la tailledu modèle et diminue les performances
des model-checkers. S’ils sont trop complexes, les modèlesde conception peuvent ne pas être vérifiables
par model-checking. En revanche, ces modèles sont généralement simulables. Dans ce cas, une approche
fondée sur la simulation de modèle étendu (cf. [BFFG04]) semble tout à fait pertinente.

Les expérimentations réalisées dans le cadre des projetsESACS et ISAAC ont montré qu’il était
nécessaire de simplifier les modèles fonctionnels pour pouvoir réaliser des analyses de sécurité sur les
modèles étendus.

3.3 COMBINAISON DE MODÈLES

Contrairement aux approches de typeFPMou modèle étendu qui sont basées sur un unique modèle, cer-
tains travaux s’appuient sur plusieurs modèles indépendants ou plusieurs méthodes. Parmi ces approches,
nous avons retenu :

– l’approche Hierarchically Performed Hazard Origin and Propagation Studies (Hip-HOPS)
[PMSH01] ;

– le formalisme Safe-SADT [CBR06] accompagné de sa méthodologie.
Dans la suite de ce chapitre, nous présentons les idées majeures de chaque approche puis évaluons leur
apport en comparaison des techniques précédemment décrites.

3.3.1 HIP-HOPS

Les départements d’ingénierie des systèmes et d’informatique de l’Université de York étudient, au con-
tact d’industriels de l’aéronautique ou de l’automobile, de nouvelles méthodes pour réaliser des analyses
de sûreté de fonctionnement des systèmes. Les techniques existantes sont ainsi améliorées et coordon-
nées afin d’assurer la cohérence des résultats. Yiannis Papadopoulos, dans [PMSH01], propose la méthode
Hip-HOPSpour automatiser la génération d’arbres de défaillances. Cette méthode est composée de trois
étapes :

1. les défaillances fonctionnelles d’un système sont analysées sur un modèle fonctionnel ; ce modèle,
initialement abstrait, est progressivement raffiné au fur et à mesure que le système est décomposé en
sous-systèmes, puis en composants de base, jusqu’à constituer unmodèle hiérarchiquedu système ;

2. le comportement de chaque composant du système est analysé : une table, qualifiée de Modèle du
Comportement Défaillant Local (MCDL), recense les modes de défaillance observables sur les sor-
ties du composant étudié, puis en détermine les causes (défaillance interne ou réception de flux non
nominaux) ;

3. l’arbre de défaillance de chaque défaillance fonctionnelle est automatiquement créé en s’appuyant
sur la structure du modèle hiérarchique et des informationsduMCDL de chaque composant.

Le modèle hiérarchique est présenté graphiquement à l’aidede diagrammes de flux, tandis que leMCDL
s’appuie sur une description textuelle organisée sous forme de table.

Un outil [PM01] a été implémenté permettant d’importer un modèle Simulink, offrant directement les
informations nécessaires au modèle hiérarchique, de le compléter par les informations de typeMCDL puis
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de générer des arbres de fautes compatibles avec l’outil commercial Fault Tree +.

Le modèle hiérarchique ne nécessitant que des informationssur l’architecture du système (composants
et connexions), il serait envisageable d’étendre les typesde modèles importables à d’autres langages que
Simulink. Cette possibilité d’exploiter un modèle existant représente un gain de temps. Néanmoins, l’étude
de chaque composant reste une étape importante et coûteuse qui doit être effectuée manuellement. De plus,
les aspects dysfonctionnels étant totalement décorrélés du modèle d’architecture, cette méthode n’a d’autre
but que de générer des arbres de défaillances et ne permet pas, par exemple, de simuler le système afin
d’observer une défaillance.

3.3.2 SAFE-SADT

Le Laboratoire d’Automatique, de Mécanique et d’Informatique industrielles et Humaines (LAMIH )
de Valenciennes s’est intéressé aux phases et aux méthodologies existantes de conception de systèmes
complexes. Estimant que l’ingénierie des systèmes doit s’intéresser à l’optimisation de la conception plutôt
qu’à la minimisation de problème, leLAMIH a élaboré une méthode de conception [CBR06] intégrant les
études quantitatives de fiabilité et la gestion de risques. Cette méthode se décompose en six étapes :

1. la réalisation d’un modèle fonctionnel ;

2. la décomposition des fonctions en sous-fonctions élémentaires ;

3. le choix des équipements ;

4. la projection/allocation des fonctions sur les équipements ;

5. l’amélioration des choix d’équipements suivant des critères de fiabilité ;

6. la validation globale.

Ne trouvant aucun formalisme répondant à toutes leurs attentes, les chercheurs duLAMIH ont créé
leur propre formalisme, baptiséSafe-SADTen s’inspirant de la méthode d’analyse fonctionnelle baptisée
Structure Analysis and Design Technique (SADT). Ce langage graphique tire profit des techniques de
décomposition fonctionnelle et s’appuie sur la simulationde Monte Carlo pour étudier l’évolution des
paramètres de fiabilités du système modélisé. Un diagramme Safe-SADT, composé de boîtes connectées
par des flèches, considère quatre types de données d’entrée :

1. les fonctions à réaliser ;

2. les équipements disponibles ;

3. les événements (contrôlables ou non) ;

4. des contraintes/critères (ex : objectifs de coût ou tempsde réponse).

Un opérateur de projection permet de formaliser l’allocation des fonctions sur les équipements. Les données
en sortie d’une boîte Safe-SADT sont les résultats de la projection/allocation choisie :

– le mode nominal de fonctionnement ;
– le mode dégradé de fonctionnement ;
– le temps de réponse en mode nominal et en mode dégradé ;
– le coût ;
– les événements non contrôlés après projection/allocation dont la propagation peut impacter la fiabilité

d’autres fonctions.
L’approche Safe-SADT part de l’hypothèse qu’un logiciel ouun équipement est, soit opérationnel, soit
défaillant : l’automate sous-jacent à un logiciel ou un équipement est donc constitué de deux états reliés
par deux arcs, respectivement paramétrés par un taux de défaillance et un taux de réparation. Une fois
l’allocation définie, l’automate global d’une boîte Safe-SADT est implicitement calculé de façon à pouvoir
utiliser la simulation de Monte Carlo.

Cette approche, illustrée sur un système hydraulique, décompose clairement les données à modéliser
(fonctions, composants et architecture, allocation). Cependant, l’allocation/projection reste une opération
manuelle alors que des techniques [Sag08] permettant de produire automatiquement des allocations en
fonction de contraintes existent.
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D’autre part, l’hypothèse qu’un logiciel ou un composant nedispose que de deux états réduit le com-
portement pris en compte à un unique mode de défaillance. En pratique, les composants des systèmes
auxquels nous nous sommes intéressés peuvent disposer de plusieurs modes de défaillances. Le langage
AltaRica a l’avantage de ne pas limiter le nombre de modes de défaillance considéré.
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44
L E RAFFINEMENT POUR ALTA RICA

Le développement d’un système industriel suit un processusincrémental : des exigences initiales sont
transposées en une architecture préliminaire simple qui est progressivement affinée jusqu’à obtenir une
architecture à implémenter/réaliser/installer.

Dans le chapitre1, nous avons présenté les analyses de sûreté de fonctionnement menées sur les ar-
chitectures des systèmes. De plus, nous avons montré dans lechapitre3 que ces analyses peuvent être
supportées par des méthodes formelles permettant de vérifier de manière rigoureuse des propriétés via un
modèle formel.

Cependant, un modèle ne représente qu’une architecture : toute modification d’architecture nécessite
la réalisation d’un nouveau modèle. Effectuer une analyse de la sûreté de fonctionnement d’un système à
l’aide d’un modèle, en anglaisMBDSA, à chaque étape du processus de développement requiert de créer
un modèle par étape, ce qui implique une forte charge de validation individuelle de chaque modèle. Pour
rendre l’approcheMBDSA réellement industrialisable, il est nécessaire de réduirela charge de validation
en complétant les méthodes existantes précédemment présentées de techniques permettant de faciliter les
validations successives.

Les domaines du génie logiciel et des méthodes formelles (particulièrement le langage B) disposent
d’une technique baptiséeraffinementanalogue au processus incrémental de développement de système
industriel : une spécification abstraite est détaillée progressivement en respectant certaines règles qui
garantissent la cohérence vis-à-vis de la spécification précédente et, par récurrence, de la spécification
initiale. Le langage AltaRica pouvant être utilisé pour lesanalyses de typeMBDSA mais aucun raffinement
n’étant jusqu’alors défini pour ce langage, notre objectif initial fut d’en définir un.

Le langage AltaRica offre la possibilité de définir un nœudN contenant d’autres nœudNi : N est
composédes différentsNi. La notion decompositionnalitédésigne le fait que si deux nœudsNi etN ′

i sont
en relation, alors le nœudN ′, obtenu en remplaçantNi parN ′

i dansN , et le nœudN sont également en
relation. Cette notion permet de raisonner sur les composantsNi puis de déduire des propriétés surN .

Pour affiner cet objectif initial, nous avons cherché à préciser le besoin en tenant compte de l’existant
en matière de raffinement et des problématiques propres aux pratiques industrielles.

Les recherches initiales, ainsi que l’article [GFL05], ont permis de distinguer le raffinement algorith-
mique, dont l’ajout progressif de détails depuis une formulation abstraite permet d’obtenir une description
proche du code, et le raffinement de données (ou dit de détails) permettant l’ajout de nouveaux événements
ou de nouvelles variables d’état.

Dans le cas du langage AltaRica, nous considérons égalementdeux formes majeures d’enrichissement
de modèle :

– l’ajout de détails à granularité constante : les transitions et assertions sont progressivement détaillées,
sans ajouter de nouveau nœud ;

– le raffinement par ajout de hiérarchie, donc de nouveaux nœuds, impliquant à la fois l’ajout de
nouvelles variables et de nouveaux événements.

Le raffinement établit une relation entre 2 modèles. Les systèmes de transitionsST étant sous-jacents
aux modèles AltaRica, nous avons choisi d’étudier des relations entreST. Dans son mémoire de thèse
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définissant la sémantique du langage AltaRica [Poi00], Gérald Point s’intéresse à la relation de bisimulation
forte [Par81]. Cette relation très contraignante est trop restrictive pour notre approche, néanmoins elle a
permis à Gérald Point d’établir un théorème de compositionnalité permettant d’utiliser dans un modè-
le indifférent un nœudA ou le nœudA′, dès lors qu’ils sont bisimilaires, tout en conservant certaines
propriétés. La compositionnalité étant très présente dansles modèles AltaRica, cette propriété est donc
particulièrement intéressante. C’est pourquoi nous avonscherché des relations garantissant cette propriété
de compositionalité mais moins contraignantes que la bisimulation.

D’un point de vue applicatif, la sûreté de fonctionnement s’intéresse aux séquences d’événements pos-
sibles sur leST d’un modèle. La génération de séquences pouvant être coûteuse, nous avons souhaité que
le raffinement AltaRica préserve ces séquences ou du moins permette de calculer les séquences du modèle
raffiné à partir des séquences du modèles abstrait.

Dans un premier temps, nous nous sommes intéressés à la relation de simulation forte, relation
généralement associée à la notion de raffinement. Cependant, la simulation établit un lien d’événement
à événement qui n’est pas naturel lorsqu’un nœud est remplacé par une hiérarchie de nœuds (introduire
de la hiérarchie s’accompagne généralement d’une décomposition d’un événement initial abstrait en une
séquence d’événements de plus bas niveau). Nous avons donc souhaité étudier également une relation dite
faible : certains événements sont considérés comme non observables, les équivalences sont établies sur
des chemins et non des événements unitaires. Différentes relations [GW96, BES94] existent selon que les
événements non observables précèdent un événement observable et/ou lui succèdent. Nous avons choisi
d’étudier une relation de ce type qui se nommesimulation quasi-branchante.

La simulation quasi-branchante tient compte de la visibilité d’un événement. La notion de visibilité
des événements a précédemment été mentionnée comme une information formalisée par un attribut dans
le langage AltaRica extended. Cependant, cet attribut a étéajouté dans le but d’enrichir la description
pour des outils dédiés, et non pour changer la sémantique d’un modèle. L’étude de la simulation quasi-
branchante nous conduit à proposer une sémantique intégrant cette notion. La définition d’une nouvelle
extension d’AltaRica nécessiterait la mise à jour des outils existants. Ce travail dépasse les objectifs de
cette thèse. Néanmoins, étant convaincus de l’intérêt de cette relation, nous avons choisi de compléter la
description AltaRica par des relations MecV, pour valider notre étude.

Pour résumer, nous avons cherché à définir un raffinement AltaRica utile pour les analyses de sûreté de
fonctionnement et répondant aux besoins suivants :

– garantir la propriété de compositionnalité établie par Gérald Point pour AltaRica,
– préserver les séquences d’événements ou permettre de calculer les séquences du modèle raffiné à

partir des séquences du modèle abstrait.

Ce chapitre présente, tout d’abord, le langage AltaRica et la bisimulation tels que définis formellement
par Gérald Point [Poi00]. Nous détaillons ensuite nos travaux sur la relation de simulation puis sur la
relation de simulation quasi-branchante.

4.1 DÉFINITIONS INITIALES

Le langage AltaRica permet de modéliser hiérarchiquement des systèmes. Dans la suite de cette section,
le termecomposantdésigne l’objet le plus simple en AltaRica tandis que le terme nœuddésigne un objet
contenant des composants. Tout objet est un nœud AltaRica dont la sémantique est un système de transitions
interfacé.

4.1.1 SYSTÈMES DE TRANSITIONS INTERFACÉS

Le langage AltaRica autorise les communications entre objets. Pour cela, des flux entre objets, sur
lesquels il est possible d’instaurer des contraintes, sontconsidérés. D’autre part, le langage est dit événe-
mentiel : chaque transition permettant de faire évoluer l’état d’un objet est étiqueté par un événement. Ces
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deux particularités (notions de flux et d’événements) conduisent à considérer des systèmes de transitions
interfacés et non des systèmes de transitions étiquetés “simples” [Mil80].

Définition 4.1.1 (Système de transitions interfacé)
Un système de transitions interfacé (STI) est un quintupletA = 〈E,F, S, π, T 〉 où :

– E = E+∪{ǫ} est un ensemble fini d’événements oùǫ est un événement distingué n’appartenant pas
àE+.

– F est un ensemble de valeurs de flux.
– S est l’ensemble des états du STI
– π : S → 2F est une application qui associe à tout état l’ensemble des valeurs de flux qu’il autorise.

De plus, nous supposons que pour touts ∈ S, π(s) 6= ∅.
– T ⊆ S × F × E × S est la relation de transition supposée vérifier :

– (s1, f, e, s2) ∈ T ⇒ f ∈ π(s1)
– ∀s ∈ S, ∀f ∈ π(s), (s, f, ǫ, s) ∈ T .

Une configuration d’un STI est un couple(s, f) ∈ S × F tel quef ∈ π(s).

2

Le langage AltaRica offre la possibilité d’établir des priorités entre événements. Il est possible que 2
transitions correspondant à 2 événements distincts aient pour origine une même configuration. Cependant,
si l’un d’eux est défini comme plus prioritaire que le second,alors seule la transition étiquetée par l’événe-
ment prioritaire sera réellement possible. Cela est défini par la notion d’ordre partiel introduite ci-dessous.

Définition 4.1.2 (STI avec priorités)
SoitA = 〈E,F, S, π, T 〉 un STI et< un ordre partiel strict surE. Nous notonsA↾<= 〈E, F, S, π, T ↾<〉
le STI dont l’ensemble des transitions est défini par(s1, f, e, s2) ∈ T ↾< si et seulement si(s1, f, e, s2) ∈ T
et pour toutsk ∈ S et pour toutek ∈ E, (s1, f, ek, sk) ∈ T ⇒ e 6< ek.

2

4.1.2 SÉMANTIQUE DES COMPOSANTS

Dans la suite nous considérons que les expressions et formules utilisées dans le langage sont des termes
ou des formules d’un langage du premier ordre ; nous notonsF l’ensemble des formules etT l’ensemble
des termes. Pour tout élémentϕ de F ∪ T nous notonsvlib(ϕ) l’ensemble de ses variables libres. Nous
supposons queF contient deux symboles de prédicats d’arité nullett et ff qui s’interprètent comme les
constantes booléennes, respectivement,vrai et faux.

Intuitivement, la formule, appelée garde, d’une transition doit être vraie pour que celle-ci soit fran-
chissable. Les variables considérées dans la garde sont interprétées dans un domaine concret. Ce domaine
constitue le domaine d’interprétation de la garde.

Définition 4.1.3 (Composants – Syntaxe abstraite)
Un composant est un septupletC = 〈VS , VF , VL, E,A,M,<〉 où

– VS , VF et VL sont des ensembles de variables deux à deux disjoints, appelés respectivement, en-
sembles des variables d’états, de flux et flux non observables ; nous notonsVC l’union de ces
ensembles.

– E = E+ ∪ {ǫ} est un ensemble d’événements où ǫ est un événement n’appartenant pas àE+.
– A ∈ F est l’assertion du composant ; elle vérifievlib(A) ⊆ VC ;
– M ⊆ F× E × T

VS est un ensemble demacro-transitions (g, e, a) telles que :
– g ∈ F est une formule appeléegarde ; elle doit vérifiervlib(g) ⊆ VC ;
– e ∈ E est l’événement déclenchant la transition ;
– a : VS → T est une application qui associe à toute variable d’état un terme a(s) tel que

vlib(a(s)) ⊆ VC .
L’ensembleM contient implicitement la macro-transition(gǫ, ǫ, aǫ) oùgǫ = tt etaǫ est l’identité sur
VS .
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– < est une relation d’ordre partielle stricte surE telle queǫ soit incomparable à tout autre événement
(i.e. pour toute ∈ E, e 6< ǫ et ǫ 6< e).

2

Exemple 4.1

SoitnA un nœud AltaRica défini par le code ci-dessous :

node n

state s:[0 ,2℄;

flow f:[0 ,2℄;

event e1,e2;

trans

s = 0 |- e1 -> s := 1;

s = 0 |- e2 -> s := 2;

assert

s = 0 => (f = 0);

s = 1 => (f = 1);

s = 2 => (f != 1);

init s := 0;

edon

La syntaxe abstraite de ce nœud est :
– VS = {s} etDs = {0, 1, 2} ;
– VF = {f} etDf = {0, 1, 2} ;
– VL = ∅ ;
– E = {e1, e2, ǫ} ;
– A = (s = f)|(s = 2 & f = 0) ;
– M = {((s = 0), e1, (s = 1)), ((s = 0), e2, (s = 2)), (true, e2, aǫ)}.

Désignons parsij les états den tels ques = i etf = j. La sémantique du nœudnA est représentée par le
STI ci-après (par souci de lisibilité, les transitionsǫ d’un état sur lui même ne sont pas représentées) :

s00

s11 s20 s22

e1
e2

e2

FIG. 4.1: Sémantique du nœudn

Dans la suite de ce chapitre, nous nous contenterons de représenter la syntaxe concrète (code AltaRica)
et la sémantique des nœuds dans les exemples à suivre.

L’événementǫ est supposé incomparable aux autres événements du composant. Cette hypothèse se jus-
tifie par la sémantique intuitive de cet événement : il modélise une évolution de l’environnement alors que
le composant ne change pas d’état. Concrètement, l’événement ǫ ne doit ni bloquer d’autres événements,
ni être bloqué. Pour un même système, un modèle de composantspeut être utilisé dans des contextes dif-
férents ; une “bonne” modélisation d’un type de composants devrait alors être élaborée sans hypothèse
particulière sur son contexte. Supposer qu’un événement soit plus (ou moins) prioritaire queǫ va à l’en-
contre de ce principe.

Pour faciliter la définition de la sémantique des composantset des nœuds AltaRica, nous supposons
que toutes les variables prennent leurs valeurs dans un mêmedomaineD. Une valuation d’un ensemble
de variablesX est une application deX dansD et l’ensemble des valuations deX est notéDX . Toute
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formuleϕ ∈ F s’interprète par rapport à un ensemble de variablesX tel quevlib(ϕ) ⊆ X. La sémantique
d’une formuleϕ est alors un sous-ensemble[[ϕ]] deDX ; nous posons[[tt]] = DX et [[ff ]] = ∅. De manière
analogue, un termet s’interprète par une fonction[[t]] deDX dansD.

La sémantique d’un composant est définie en deux étapes : sanspriorité puis avec priorités.

Définition 4.1.4 (Composants sans priorité - Sémantique)
La sémantique d’un composantC = 〈VS , VF , VL, E,A,M, ∅〉 est un système de transitions interfacé[[C]] =
〈E,F, S, π, T 〉 construit de la manière suivante :

– F = DVF

– S = {s ∈ DVS | ∃f ∈ DVF , l ∈ DVL , (s, f, l) ∈ [[A]]}
– π : S → 2F est définie parπ(s) = {f | ∃l ∈ DVL , (s, f, l) ∈ [[A]]}
– T ⊆ S × F × E × S est telle queT = [[M ]]où [[M ]] =

⋃
t∈M [[t]], et où[[t]] est défini comme suit :

[[(g, e, a)]] = {(s1, f, e, s2) | ∃l ∈ DVL , (s1, f, l) ∈ [[A ∧ g]] ∧ s2 = a[s1, f, l]} oùa[s1, f, l] dénote
la valuation des variables d’état telle que pour toutv ∈ VS , a[s1, f, l](v) = [[a(v)]](s1, f, l).

2

Dans la définition4.1.4, la sémantique[[(g, e, a)]] d’un triplet (g, e, a) est l’ensemble des transitions :
– pour lesquelles la gardeg est vraie ;
– qui sont étiquetées par l’événemente ;
– dont les affectationsa respectent les domaines des variables d’états concernées.

On notera que pour touts ∈ S, π(s) 6= ∅ et que la sémantique de l’unique macro-transition étiquetée ǫ est
l’ensemble{(s, f, ǫ, s) | f ∈ π(s)}.

Si f ∈ F, xi ∈ V et ti ∈ T (pour i = 1 . . . n) alors nous notonsf [x1 ← t1, . . . , xn ← tn] la formule
obtenue en substituant simultanément toutes les occurrences desxi parti (pouri = 1 . . . n) dansf .

Définition 4.1.5 (Composants - Sémantique)
SoitC = 〈VS , VF , VL, E,A,M,<〉 un composant. Nous supposons queVS = {s1, . . . , sn}, VF ∪VL =
{f1, . . . , fp} et nous introduisons un nouvel ensemble de variablesF ′ = {f ′

1, . . . , f ′
p}.

PosonsM ↾< l’ensemble des macro-transitions construit de la manière suivante :

〈G, e, a〉 ∈M ↾<⇐⇒ ∃t = 〈g, e, a〉 ∈M ∧G = g ∧
∧

e<e′

¬VE(e′)

où pour tout événemente ∈ E, VE(e) est la formule :

VE(e) =
∨

〈g,e,a〉∈M

VM (〈g, e, a〉)

et pour toute transitiont = 〈g, e, a〉 ∈M , VM (t) est la formule :

VM (t) = g ∧ ∃f ′
1, . . . , f

′
p, A[f1 ← f ′

1, . . . , fp ← f ′
p][s1 ← a(s1), . . . , sn ← a(sn)]

(On notera quevlib(G) ⊆ VC puisque toutes les variablesf ′
i sont quantifiées.)

La sémantique deC est la sémantique du composant sans priorité〈VS , VF , VL, E,A,M ↾<, ∅〉.

2

Intuitivement,VM (t) exprime la conjonction de la garde et des post-conditions liées aux affectations de
la transitiont. D’autre part,VE(e) exprime l’ensemble des formulesVM (t) pour les transitionst étiquetées
par l’événemente. Le principe des priorités est qu’une transition n’est possible depuis un état que si, depuis
ce même état, il n’existe aucune transition possible étiquetée par un événement plus prioritaire.
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4.1.3 SÉMANTIQUE DES NŒUDS

Le langage AltaRica permet de synchroniser des événements définis dans des composants différents :
les événements synchronisés sont tirés simultanément dès lors que leurs gardes respectives sont satisfaites,
i.e. une transition unique représente les effets cumulés des transitions de chaque événement considéré dans
la synchronisation, prises indépendamment les unes des autres depuis l’état initial de la synchronisation.
Ces vecteurs peuvent évidemment être ordonnés pour représenter des priorités.

Le concept de diffusion a été ajouté au langage pour permettre de décrire facilement les défaillances
de cause commune, très usitées en sûreté de fonctionnement.Un vecteur de synchronisation avec diffusion
est un vecteur de synchronisation dans lequel certains événements sont optionnels au sens obligatoire si
possible, mais n’empêchent pas la synchronisation s’ils sont impossibles. Les événements optionnels sont
suffixés par “ ?”.

Définition 4.1.6 (Nœuds – Syntaxe abstraite)
Un nœud est un(n + 5)-upletN = 〈VF , E,<,N0, . . . ,Nn, V 〉 où :

– VF est un ensemble de variables de flux ;
– E = E+ ∪ {ǫ} est un ensemble d’événements oùǫ est un événement (implicite) distingué de ceux

deE+ ;
– < est un ordre partiel strict surE tel queǫ soit incomparable à tout autre événement deE ;
– Pouri = 1 . . . n, Ni est un composant ou un nœud ;VF i est son ensemble de variables de flux,

Ei est son ensemble d’événements. De plus, nous supposons que leurs ensembles de variables sont
disjoints ;

– N0 est un composant particulier appelécontrôleur. Son ensemble d’événements estE0 = E or-
donné par la relation vide (i.e. tous ses événements sont incomparables). Son ensemble de variables
de flux estVF 0 = VF ∪ VF 1 ∪ · · · ∪ VF n.

– V = Vd ∪ Vimp est un ensemble de vecteurs de synchronisation avec diffusion où :
– Vd ⊆ E?

0 × · · · × E?
n × 2[0,n+1] est l’ensemble des vecteurs spécifiés. Pour touti ≥ 0, E?

i est
l’ensemble défini parE?

i = Ei ∪ {e? | e ∈ Ei − {ǫ}}.
– Vimp ⊆ E0 × · · · × En × {0} est un ensemble de vecteurs implicites construit de la manière

suivante :
– 〈ǫ, . . . , ǫ, {0}〉 ∈ Vimp.
– ∀i ∈ [0, n], ∀ei ∈ Ei \ {ǫ}, [∀〈e′0, . . . , e′i, . . . , e′n, D〉 ∈ Vd, e′i 6∈ {ei, ei?}] ⇒
〈ǫ, . . . , ei, . . . , ǫ〉 ∈ Vimp. Le vecteur〈ǫ, . . . , ei, . . . , ǫ, {0}〉 ne contient que desǫ hormis
ei placé à lai-ème position. Si un événement du sous-nœudNi n’est pas impliqué dans une
synchronisation alors cet événement doit se produire seul (tous les autres doivent faireǫ).

2

Les vecteurs sont implicitement complétés par desǫ (pour les sous-composants qui n’interviennent pas
dans la synchronisation par une action différente deǫ). Ici, afin de simplifier les notations, nous considérons
directement des vecteurs àn + 1 composantes.

Un vecteur de synchronisation avec diffusion définit un ensemble partiellement ordonnés de vecteurs
de synchronisation d’Arnold et Nivat [AN82]. Chaque vecteur de cet ensemble est appelé uneinstancedu
vecteur avec diffusion.

Définition 4.1.7 (Instances d’un vecteur de synchronisation)
Soit v = 〈e′0, . . . , e

′
n,D〉 ∈ V un vecteur de synchronisation avec diffusion. Une instancede v est un

vecteuru ∈ E0 × · · · ×En tel queu = 〈e0, . . . , en〉 et
– Pour touti ∈ [0, n],

– e′i ∈ Ei ⇒ ei = e′i (les événements non marqués apparaissent nécessairement dans l’instance).
– e′i = b?⇒ ei = b ∨ ei = ǫ (les événements marqués peuvent être remplacés parǫ).

– Le cardinal de l’ensemble{i|0 ≤ i ≤ n, ei 6= ǫ ∧ e′i = ei?} appartient àD.
L’ensembleInst(v) des instances dev est ordonné par< où :
〈e0, . . . , en〉 < 〈e′0, . . . , e

′
n〉 si et seulement si{ei | ei 6= ǫ} ⊂ {e′i | e

′
i 6= ǫ}.

2
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La sémantique d’un nœud AltaRica s’obtient en construisantle produit synchronisé des sous-nœuds et
du contrôleur de telle manière que les contraintes sur les flux imposées par le contrôleur soient respectées.
Après cette construction, deux « filtres » sont appliqués surl’ensemble des transitions du produit : le
premier consiste à conserver les transitions étiquetées par les instances de vecteur les plus prioritaires ;
le second consiste à éliminer les transitions les moins prioritaires par rapport à l’ordre sur les actions du
contrôleur.

Par analogie avec le produit synchronisé d’Arnold et Nivat,cette opération a été appeléeproduit con-
trôlé (de systèmes de transitions interfacés) [AGPR99a].

Définition 4.1.8 (Nœuds – Sémantique)
Nous considérons un nœud AltaRicaN = 〈VF , E,<,N0, . . . ,Nn, V 〉. Nous notons
[[Ni]] = 〈Ei, Fi, Si, πi, Ti〉 la sémantique deNi (pour i=1. . . n).

La sémantique du nœudN est le STI[[N ]] = 〈E,F, S, π, T 〉 construit de la manière suivante :
– F = DVF

– S = {s ∈ S0 × · · · × Sn | π(s) 6= ∅}
– π(〈s0, . . . , sn〉) = {f ∈ DVF | ∃〈f, f1, . . . , fn〉 ∈ π0(s0), ∀i, fi ∈ πi(si)}
– T ⊆ S × F × E × S est construit de la manière suivante :

– On construit l’ensembleW =
⋃

v∈V Inst(v) × {v} et on munit cet ensemble de deux ordres
partiels,<? et<0, définis par :
– (u, v) <? (u′, v′) ⇐⇒ v = v′ ∧ u < u′

– (u, v) <0 (u′, v′) ⇐⇒ u = (e0, . . . , en) ∧ u′ = (e′0, . . . , e
′
n) ∧ e0 < e′0

– On construit ensuite l’ensemble des transitionsTN ⊆ S × F × W × S défini
par 〈(s10

, . . . , s1n
), f, (u, v), (s20

, . . . , s2n
)〉 ∈ TN si et seulement si il existe

f0 = (f, f1, . . . , fn) ∈ π0 (s0) etu = (e0, . . . , en) et pour touti ∈ [0, n], (s1i
, fi, ei, s2i

) ∈ Ti

etfi ∈ πi(s1i
).

– Enfin la relationT est définie par :
〈s1, f, e0, s2〉 ∈ T si et seulement si il existe(e0, . . . , en, v) ∈ W tel que
〈s1, f, (e0, . . . , en, v), s2〉 ∈ (TN ↾<?)↾<0.

2

D’après la sémantique AltaRica :
– une synchronisation avec diffusion est équivalente à un ensemble de synchronisations implicites :

<A.a ?, B.b ?> = {<A.a, B.b>, <A.a, B.ǫ>, <A.ǫ, B.b>, <A.ǫ, B.ǫ>}
– les synchronisations implicites sont ordonnées par rapport au nombre d’événementsǫ :

<A.a, B.b> est plus prioritaire que <A.a, B.ǫ> et <A.ǫ, B.b>, elles-mêmes plus prioritaires que
<A.ǫ, B.ǫ>.

Exemple 4.2

SoitMain un nœud AltaRica défini par le code ci-dessous :

node Main

sub A,B: n;

event E2

trans true |- E2 -> ;

syn <E2,A.e2,B.e2 >;

edon

Désignons parAij/Bkl les états deMain tels que :
– s = i etf = j pour le composantA ;
– s = k etf = l pour le composantB ;

. La sémantique du nœudnA est représentée par le STI ci-après (par souci de lisibilité, les transitionsǫ
d’un état sur lui même ne sont pas représentées) :
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A00/B00

A11/B00 A00/B11

A11/B11

A20/B20 A22/B20 A20/B22 A22/B22

A.e1 B.e1

B.e1 A.e1

E2 E2 E2 E2

FIG. 4.2: Sémantique du nœudnA

4.2 BISIMULATION INTERFACÉE

Il existe de nombreuses relations mathématiques permettant d’établir des liens entre deux sémantiques.
Parmi ces relations, les bisimulations jouent un rôle privilégié, la plus fine étant labisimulation forte.. Si
deux objets sont bisimilaires, de nombreuses propriétés, dont celles exprimables enµ-calcul, satisfaites par
l’un le sont également par l’autre.

Gérald Point s’est intéressé à la bisimulation, dans le cadre du langage AltaRica. Son étude sur les
conséquences de cette relation vis-à-vis de la compositionnalité présente dans le langage a abouti à un
théorème de compositionnalité.

Définition 4.2.1 (Bisimulation interfacée)
Si A = 〈E,F, S, π, T 〉 et A′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 sont des systèmes de transitions interfacés alors
R ⊆ S × S′ est une relation debisimulation interfacée si :

1. ∀s ∈ S,∃s′ ∈ S′, (s, s′) ∈ R et∀s′ ∈ S′,∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R

2. ∀(s, s′) ∈ R, π(s) = π′(s′)

3. ∀(s1, f, e, s2) ∈ T, s′1 ∈ S′, (s1, s
′
1) ∈ R⇒ ∃s′2 ∈ S′, (s′1, f, e, s′2) ∈ T ′

4. ∀(s′1, f, e, s′2) ∈ T ′, s1 ∈ S, (s1, s
′
1) ∈ R⇒ ∃s2 ∈ S, (s1, f, e, s2) ∈ T

2

L’ensembleF des flux d’un système de transitions interfacé peut être considéré comme un ensemble de
propriétés associées aux états du système par l’application π. Unebisimulation interfacéeest une relation
de bisimulation qui préserve ces propriétés.

L’exemple suivant illustre la notion de bisimulation et présente deux systèmes, l’un simple, l’autre plus
complexe, pour lesquels on peut établir une relation de bisimulation.
Exemple 4.3

Considérons un interrupteur simple disposant de deux ports(un de chaque coté), dont les valeurs sont
égales lorsque l’interrupteur est allumé (positionon vraie) et peuvent différer sinon.

Le code AltaRica correspondant à ce composant est le suivant:

node Swith

flow f_left , f_right : bool;

state on : bool;

event push;

trans true |- push -> on := ~on;

assert on => (f_left=f_right );

init on := true;

edon
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La sémantique de ce composant peut être représentée par la figure suivante (l’état vert symbolise que
les ports sont égaux, l’état rouge que les ports peuvent avoir des valeurs différentes) :

on = true

on = false

push push

FIG. 4.3: Sémantique du nœudSwitchSimple

Considérons maintenant un type d’interrupteur plus complexe (nœud TwoWaySwitch), disposant de 3
ports : selon la position de l’interrupteur, le flux f1 est égal au flux f2 ou f3.

En branchant deux interrupteurs de type TwoWaySwitch, nousréalisons un système interrupteur (nœud
SwitchSystem) dont l’interface (ports et événements) est identique à l’interface d’un interrupteur simple.
Nous faisons le choix que l’actionpush n’agit que sur l’un des deux interrupteurs complexes à la fois.

Le code AltaRica correspondant à ce comportement est le suivant :

node TwoWaySwith

flow f1, f2, f3 : bool;

state pos : {1,2};

init pos := 1;

event push;

trans

pos=1 |- push -> pos :=2;

pos=2 |- push -> pos :=1;

assert

(pos =1) => (f1 = f2);

(pos =2) => (f1 = f3);

edon

node SwithSystem

sub sw1 , sw2 : TwoWaySwith;

flow f_left , f_right : bool;

event push;

trans true |- push -> ;

assert

f_left = sw1.f1;

sw1.f2 = sw2.f2;

sw1.f3 = sw2.f3;

f_right = sw2.f1;

syn

<push ,sw1.push?,sw2.push ?>=1;

edon

Par souci de lisibilité, la figure suivante présente la sémantique du nœud SwitchSystem en ne faisant
apparaître que les variables d’état et en adoptant le même code couleur que pour la figure4.3.

sw1.pos = 1,
sw2.pos = 1

sw1.pos = 1,
sw2.pos = 2

sw1.pos = 2,
sw2.pos = 1

sw1.pos = 2,
sw2.pos = 2

push

push push

push

push

push push

push

FIG. 4.4: Sémantique simplifiée du nœudSwitchSystem
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On observe facilement que toute action push permet de passerd’un état où les ports ont même valeur
(vert) à un état où les ports peuvent avoir des valeurs différentes (rouge).

Tout état de chaque nœud est en relation avec un état de l’autre nœud (les états verts sont en re-
lation entre eux, de même pour les états rouges). De plus, depuis deux états en relation, il est possible
d’effectuer des transitions de même étiquette conduisant àdes états en relation. Il y a donc bisimulation.

Dans [Arn92] il est montré que la bisimulation de deux systèmes de transitions peut être définie à l’aide
d’homomorphismes possédant les propriétés suivantes :

Définition 4.2.2 (Homomorphisme de bisimulation interfacée)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés. Unhomo-

morphisme de bisimulation interfacée h : A → A′ est une applicationh : S → S′ telle que :
(h1) h est surjective
(h2) ∀s ∈ S, π(s) = π′(h(s))
(h3) ∀〈s1, f, e, s2〉 ∈ T , 〈h(s1), f, e, h(s2)〉 ∈ T ′

(h4) ∀s1 ∈ S, s′2 ∈ S′, 〈h(s1), f, e, s′2〉 ∈ T ′⇒ ∃s2 ∈ S, h(s2) = s′2 ∧ 〈s1, f, e, s2〉 ∈ T

2

Théorème 4.1 ([Arn92])
Deux systèmes de transitions interfacés,A etA′, sont en bisimulation interfacée si et seulement s’il
existe un système de transition interfacéB et deux homomorphismes de bisimulation interfacésh :
A → B eth′ : A′ → B.

Le produit contrôlé est compositionnel pour la bisimulation interfacée. Ce résultat est exprimé par le
théorème suivant.

Théorème 4.2
SiN = 〈VF , E,<,N0, . . . ,Nn, V 〉 etN ′ = 〈VF , E,<,N ′

0, . . . ,N
′
n, V 〉 sont des nœuds AltaRica tels

que pour touti = 0 . . . n, il existe un homomorphisme de bisimulationhi de [[Ni]] vers [[N ′
i ]] alors il

existe un homomorphisme de bisimulationh de[[N ]] vers[[N ′]].

En d’autres termes, le théorème précédent exprime le fait que s’il existe un homomorphisme de
bisimulation entreN etN ′ alorsN peut être remplacé parN ′ et les systèmes contenant respectivement
N etN ′ seront alors équivalents pour la bisimulation.

En pratique, la bisimulation est souvent difficile à obtenircar très contraignante pour des systèmes
comme ceux que nous souhaitons traiter.

Nous avons donc souhaité étudier des relations moins fortesque la bisimulation mais permettant
d’établir un théorème de compositionnalité en s’inspirantdu théorème4.2. La suite de ce chapitre présente
l’étude de deux relations de simulation.

Pour faciliter la lecture de la suite de ce chapitre, nous adopterons pour convention d’écriture que tout
élément lié au nœud simulé est identifié par un nom contenant le symbole′ (apostrophe). Au contraire, tout
élément du nœud qui simule ne contient pas ce symbole. Dans lamesure du possible, nous désignons les
états par les lettress, u et t dans les définitions et des noms de la formesi dans les exemples en langage
AltaRica.

D’autre part, certaines définitions expriment des relations de la forme “pour tout ... il existe...”. Pour
faciliter la lecture des représentations graphiques illustrant ces relations, les traits/flèches doubles représen-
tent les contraintes universelles alors que les traits/flèches simples traduisent les contraintes existentielles.
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4.3 SIMULATION INTERFACÉE

Nous allons maintenant définir unesimulation interfacéeayant des propriétés de compositionnalité
similaires à celles évoquées dans le théorème4.2.

4.3.1 DÉFINITIONS

Définition 4.3.1 (Simulation interfacée paramétrée)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés. Soient
RelF ⊆ F × F ′ une relation entre variables de flux etRelEvt ⊆ E × E′ une relation entre événements.
R(RelF,RelEvt) ⊆ S × S′ est une relation desimulation interfacée paramétrée deA versA′ ssi :

1. ∀s′ ∈ S′,∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R(RelF,RelEvt)

2. ∀(s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′,∀s ∈ S, (s, s′) ∈ R(RelF,RelEvt)⇒ ∃f ∈ F,∃e ∈ E,∃t ∈ S t.q.
– (f, f ′) ∈ RelF ,
– (e, e′) ∈ RelEvt,
– (s, f, e, t) ∈ T ,
– (t, t′) ∈ R(RelF,RelEvt)

2

RelF et RelEvt sont introduites afin de mettre en relation les interfaces (parties visibles) des com-
posants AltaRica.

RelF etRelEvt contraignent les relationsR mais ne suffisent pas à les définir.

s

t

s′

t′

f, e

R(RelF,RelEvt)

f ′, e′

R(RelF,RelEvt)

FIG. 4.5: Simulation interfacée paramétrée

Définition 4.3.2
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés,initA (resp.
initA′) l’ensemble des états initiaux deA (resp.A′).

On dira queA simuleA′ ssi il existe une relation de simulation interfacée R, telleque∀s′ ∈ InitA′,
∃s ∈ InitA et (s, s′) ∈ R.

2

Dans le cas oùA etA′ sont les sémantiques respectives des nœuds AltaRicanA et nA′, on dira que
nA simulenA′.

Remarque

SiA etA′ sont bisimilaires, alorsnA simulenA′ etnA′ simulenA. La relation inverse n’est pas toujours
vraie.

Les trois propriétés ci-dessous traitent des cas particuliers de relation R.
Propriété 4.1

SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica,A = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes
de transitions interfacés représentant la sémantique respective des nœudsnA etnA′.

SoientRelF = F × F ′, notée true, etRelEvt = E × E′, notée true également.
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Pour tout sous-ensemble non videX de S, la relationR(true, true) = X × S′ est une simulation
interfacée paramétrée deA versA′.

Preuve : SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica,A = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 les
systèmes de transitions interfacés, représentant les sémantiques respectives denA et nA′. Montrons que
∀X ⊆ S, R(true, true) = X × S′ est une relation de simulation interfacée paramétrée deA versA′.

1. Soits′ ∈ S′. On veut montrer qu’il existes ∈ S tel que(s, s′) ∈ R. Comme l’ensembleX est non
vide, il contient au moins un éléments. Par définition deR = X × S, on sait que pour touts′ ∈ S′

on a(s, s′) ∈ R.

2. Soit(s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′. Soits ∈ S tel que(s, s′) ∈ R, c’est à dires ∈ X. Soitf ∈ π(s), considérons
la transition(s, f, ǫ, s).
– (f, f ′) ∈ RelF carRelF = F × F ′,
– (e, e′) ∈ RelEvt carRelEvt = E × E′,
– (s, f, ǫ, s) ∈ T du fait de la sémantique d’AltaRica,
– (s, t′) ∈ R cars ∈ X et t′ ∈ S′.

3

Propriété 4.2

SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica,A = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 les systèmes de
transitions interfacés, sémantiques respectives denA et nA′. SoitRelF = {(f, f ′)|f ∈ F, f ′ ∈ F ′, f =
f ′} notée Id. SoitR(Id,RelEvt) ⊆ S × S′ une relation de simulation interfacée, alors∀(s, s′) ∈ R,
π′(s′) ⊆ π(s).

Preuve : SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica,A = 〈E,F, S, π, T 〉 et A′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉
les systèmes de transitions interfacés, représentant les sémantiques respectives denA et nA′. Soit
R(Id,RelEvt) une relation de simulation interfacée paramétrée deA versA′.

Soient(s, s′) ∈ R etf ′ ∈ π′(s′).
D’après la sémantique d’AltaRica, on sait que(s′, f ′, ǫ, s′) ∈ T ′.
D’après la condition (2) de la définition4.3.1, une valuation des variables de fluxf ∈ F , un événement

e ∈ E et un états ∈ S existent tels que(f, f ′) ∈ RelF . Doncf ′ = f etπ′(s′) ⊆ π(s). 3

Propriété 4.3

SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica,A = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 les systèmes de
transitions interfacés, sémantiques respectives denA etnA′.
SoitRelEvt = {(e, e′)|e ∈ E, e′ ∈ E′, e = e′} notée Id.
SoitR(RelF, Id) ⊆ S × S′ une relation de simulation interfacée, alorsE′ ⊆ E.

Preuve : SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica,A = 〈E,F, S, π, T 〉 et A′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉
les systèmes de transitions interfacés, représentant les sémantiques respectives denA et nA′. Soit
R(RelF, Id) une relation de simulation interfacée paramétrée deA versA′. Montrons queE′ ⊆ E.

Soit e′ ∈ E′. D’après la sémantique d’AltaRica,∃(s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′. D’après la condition (1) de la
définition 4.3.1, ∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R. D’après la condition (2) de la définition4.3.1, ∃f ∈ F , ∃e ∈ E,
∃t ∈ S tels que(e, e′) ∈ RelEvt.

Donce′ = e
DoncE′ ⊆ E. 3

Dans la suite, sauf mention contraire, pour simplifier les écritures (et les démonstrations) nous ferons
l’hypothèse que la relationRelF est l’égalité des flux et que la relationRelEvt est l’identité d’étiquette.

La définition4.3.1devient :
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Définition 4.3.3 (Simulation interfacée)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés.R ⊆ S ×S′

est une relation desimulation interfacée ssi :

1. ∀s′ ∈ S′,∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R

2. ∀(s′, f, e, t′) ∈ T ′,∀s ∈ S, (s, s′) ∈ R⇒ ∃(s, f, e, t) ∈ T, (t, t′) ∈ R

2

s

t

s′

t′

f, e

R

f, e

R

FIG. 4.6: Simulation interfacée

Remarque

En pratique, en considérant l’égalité des flux et l’identitédes événements, si un nœudnA simule un nœud
nA′, alors :

– nA etnA′ ont les mêmes variables de flux mais le domaine de certaines variables de flux denA′ est
éventuellement restreint par rapport au domaine de ces mêmes variables de flux dansnA,

– les événements présents dansnA′ le sont également dansnA, ce dernier pouvant contenir également
d’autres événements.

4.3.2 IMPLÉMENTATION M EC V

Étant donné un nœud AltaRica, l’outil MecV considère les objets suivants :
– les événements
– les configurations (valuations des variables d’états et deflux)
– les transitions
– les configurations initiales.
Dans la définition4.3.1, la relationRelF s’applique aux variables de flux. Du fait que MecV ne permet

pas de manipuler directement les variables de flux (seulement les configurations), la traduction en langage
MecV de la relationRelF s’appliquera aux configurations. Ainsi la relationRelF (s, s′) précise, pour une
configurations et une configurations′, les variables en relation. (MecV rend envisageable d’établir des
relations entre variables d’état)

Afin d’écrire une relation générique de calcul des états en simulation, nous considérons les éléments
suivants (à définir au préalable en fonction des nœuds pour lesquels on souhaite vérifier la simulation) :

– RelF (s, s′) : relation entre les variables de flux des deux nœuds,
– RelEvt(e, e′) : relation entre les événements des deux nœuds,
– transA(s, e, t) (resp.transA′(s′, e′, t′)) : transitions des à t étiquetées pare du nœudA (resp. les

transitions des′ à t′ étiquetées pare′ du nœudA′),
– initA(s) (resp.initA′) : configurations initiales du nœudA (resp. du nœudA′).
Selon la définition4.3.1, le calcul de la plus grande relation de simulation interfacée s’obtient par le

plus grand point fixe (syntaxe MecV ’-=’) suivant :

sim(s,s') -=

RelF(s,s') &

([e'℄[t'℄( transA '(s',e',t') =>

<e><t>( RelEvt(e,e') & transA(s,e,t) & sim(t,t '))));

La définition4.3.2devient :

77



CHAPITRE 4. LE RAFFINEMENT POUR ALTARICA

isSim(x) :=

x = ([s'℄ (initA '(s') => <s> (initA(s) & sim(s,s '))));

En pratique, vérifier qu’un nœud simule un autre nœud se décompose en deux étapes :
– calcul des couples en simulation (relationsim(s, s′)),
– vérification que les états initiaux sont en simulation (relationisSim(x)).

4.3.3 COMPOSITIONNALITÉ ET RESTRICTIONS SUR LE LANGAGE

Comme évoqué précédemment, nous cherchons à établir un théorème de compositionnalité similaire
au théorème4.3pour la relation de simulation interfacée.

Le langage AltaRica permet à un nœud père d’imposer :
– des priorités entre événements,
– des synchronisations avec diffusion.
Avant d’établir ce théorème, montrons que ces deux aspects ne peuvent pas être conservés dans le

langage pour préserver la compositionnalité.
Pour chacune de ces particularités, nous présentons un contre-exemple où le nœudnA simulenA′

mais le nœudMainA (contenantnA) ne simule pasMainA′ (obtenu en remplaçantnA parnA′ dans
MainA).

4.3.3.1 Non-préservation de la compositionnalité due à despriorités entre événements

Exemple 4.4

SoientnA etnA′ deux nœuds AltaRica définis par le code ci-dessous :

node nA

state s:[0 ,2℄;

event e1,e2;

trans

s = 0 |- e1 -> s := 1;

s = 0 |- e2 -> s := 2;

init s := 0;

edon

node nA'

state s:[0 ,1℄;

event e1 ,e2;

trans

s = 0 |- e1 -> s := 1;

false |- e2 -> ;

init s := 0;

edon

Désignons parsi (resp.s′i) les états denA (resp.nA′) tels que s = i. La sémantique des nœudsnA et
nA′ est représentée par les STI ci-après :

s0

s1 s2

e1 e2

s′0

s′1

e1

FIG. 4.7: Sémantique des nœudsnA etnA′

Les nœudsnA et nA′, définis ci-dessus, ne contiennent pas de variable de flux, donc tout état denA
dispose des mêmes flux que tout état denA′. La relationRelF s’écrit :

RelF(s: nA!, s':nA '!) := true;

D’autre part, considérons la relationRelEvt, identité des étiquettes. Cette relation s’écrit formelle-
mentRelEvt = {(ǫ, ǫ), (e1, e1), (e2, e2)}. L’implémentation de cette relation en langage MecV est la
suivante :
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RelEvt(e: nA!ev, e':nA '!ev) := (e.='' '' & e'.='' '')

| (e.=''e1 '' & e'.=''e1 '')

| (e.=''e2 '' & e'.=''e2 '');

L’unique transition(s′0, e1, s
′
1) denA′ est simulable par la transition(s0, e1, s1) denA. D’après la

définition4.3.2, on peut donc dire quenA simulenA′.

Supposons maintenant quenA etnA′ soient des composants respectifs des nœudsMainA etMainA′

pour lesquels la priorité suivante est définie :e1 < e2. Le code AltaRica des nœudsMainA et MainA′

est le suivant :

node MainA

sub omp : nA;

event e1<e2;

trans true |- e1,e2 -> ;

syn

<e1 ,omp.e1 >;

<e2 ,omp.e2 >;

edon

node MainA '

sub omp : nA ';

event e1 <e2;

trans true |- e1 ,e2-> ;

syn

<e1,omp.e1 >;

<e2,omp.e2 >;

edon

s0

s2

e2

s′0

s′1

e1

FIG. 4.8: Sémantique des nœudsMainA etMainA′

De même que pournA etnA′, l’absence de variable de flux conduit à la relationRelF suivante :

RelF(s: MainA!, s':MainA '!) := true;

D’autre part, l’identité sur les événements se traduit par la relationRelEvt suivante :

RelEvt(e: MainA!ev, e':MainA '!ev) :=

(e.='' '' & e'.='' '')

| (e.=''e1 '' & e'.=''e1 '')

| (e.=''e2 '' & e'.=''e2 '');

Du fait de la priorité, la transition(s′0, e1, s
′
1) de MainA′ n’est plus simulable dansMainA,

comme illustré par la figure4.8, donc MainA ne simule pasMainA′ alors quenA simule nA′.

Pour la suite de cette étude sur la simulation interfacée, nous nous restreindrons à des STI sans priorités.

4.3.3.2 Non-préservation de la compositionnalité due à la notion de diffusion dans les syn-
chronisations

La diffusion, en AltaRica, sous-entend une certaine notionde priorité. C’est pourquoi nous avons
cherché un contre-exemple illustrant le fait que deux composantsnA et nA′ peuvent être en simulation
alors que les nœudsMainA etMainA′ (MainA′ étant obtenu en remplaçantnA parnA′ dansMainA)
ne le sont pas.

Exemple 4.5
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SoientnA et nA′ deux nœuds AltaRica définis par le code AltaRica ci-dessous et dont la sémantique est
représentée par les STI ci-après (l’étiquette de chaque état représente la valeur de la variableon) :

node nA

state on : bool;

init on := true;

event e1,e2;

trans

on |- e1 -> on := ~on;

on |- e2 -> on := ~on;

edon

node nA'

state on : bool;

init on := true;

event e1 ,e2;

trans

on |- e1 -> on := ~on;

false |- e2 -> ;

edon

true

false

e1 e2

true

false

e1

FIG. 4.9: Sémantique des nœudsnA etnA′

De même que dans l’exemple précédent, les nœudsnA et nA′ définis ci-dessus ne contiennent pas de
variable de flux, donc tout état denA dispose des mêmes flux que tout état denA′. La relationRelF est
true. SoitRelEvt = {(ǫ, ǫ), (e1, e1), (e2, e2)}, l’unique transition denA′ est simulable pasnA doncnA
simulenA′.

Supposons maintenant quenA etnA′ soient des composants respectifs des nœudsMainA etMainA′

définis par le code AltaRica suivant :

node MainA

sub N : nA;

state on : bool;

init on := true;

event e1,e2;

trans

true |- e1 ->;

on |- e2 -> on := ~on;

syn

<e1 , N.e1 >;

<e2 , N.e2?>;

edon

node MainA '

sub N : nA';

state on : bool;

init on := true;

event e1 ,e2;

trans

true |- e1 ->;

on |- e2 -> on := ~on;

syn

<e1, N.e1 >;

<e2, N.e2?>;

edon

Les nœudsMainA et MainA′ synchronisent l’événemente2 avec l’événementN.e2 (i.e. l’événe-
mente2 du nœud filsN ) si possible. L’événementN.e2 étant possible dansMainA depuis l’état initial,
< e2, N.e2 > est plus prioritaire que< e2, N.ǫ >. En revanche, l’événementN.e2 n’étant jamais
possible dansMainA′ de par sa garde, la transition< e2, N.e2? > revient donc à considérer la synchro-
nisation< e2, N.ǫ >.

La figure ci-dessous représente les sémantiques des nœudsMainA et MainA′. Chaque état dispose
d’une étiquette de la formex/y oùx représente la valeur de la variableon ety représente la valeur de la
variableN.on.
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true/true

true/false

false/false

< e1, N.e1 >

< e2, N.e2 >

< e2, N.ǫ >

true/true

true/false false/true

false/false

< e1, N.e1 > < e2, N.ǫ >

< e2, N.ǫ > < e1, N.e1 >

FIG. 4.10: Sémantique des nœudsMainA etMainA′

De même que pournA etnA′, l’absence de variable de flux conduit à la relationRelF suivante :

RelF(s: MainA!, s':MainA '!) := true;

D’autre part, l’identité sur les événements se traduit par la relationRelEvt suivante :

RelEvt(e: MainA!ev, e':MainA '!ev) :=

(e.='' '' & e'.='' '')

| (e.=''e1 '' & e'.=''e1 '')

| (e.=''e2 '' & e'.=''e2 '');

Du fait de la synchronisation avec diffusion, le nœudMainA′ dispose d’un étatfalse/true qui n’est
en relation avec aucun état deMainA.

Donc le nœudMainA ne simule pas le nœudMainA′ alors que le nœudnA simule le nœudnA′.
On en déduit donc qu’un modèle AltaRica contenant des synchronisations avec diffusion ne permet pas

de garantir la propriété de compositionnalité établie pourla bisimulation forte et que l’on souhaite établir
pour la relation de simulation forte.

Pour la suite de cette étude sur la simulation interfacée, nous nous restreindrons à des STI sans priorités
et sans diffusion dans les synchronisations.

4.3.4 SÉMANTIQUE DES COMPOSANTS SANS PRIORITÉ NI DIFFUSION

Compte tenu des différentes restrictions, les définitions de la sémantique des composants et des nœuds
AltaRica, établies par Gérald Point, peuvent être réduites. La suite de ce chapitre propose de nouvelles
définitions et souligne les différences avec les définitionsinitiales.

Proposition 4.1
La syntaxe abstraite d’un composant AltaRica sans prioriténi diffusion est similaire à la définition4.1.3
en considérant, pour la relation d’ordre strict<, la relation∅ (i.e. tous les événements sont incompara-
bles entre eux).

Remarque

De la définition4.1.5sur les priorités syntaxiques, appliquée avec la relation∅ pour relation d’ordre strict
<, on déduit :[[M ]]↾ ∅ = [[M ]].

Proposition 4.2
La sémantique d’un composant AltaRica sans priorité ni diffusion est obtenue en appliquant la définition
4.1.4avec la relation∅ pour relation d’ordre strict< et [[M ]]↾ ∅ = [[M ]].
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4.3.5 SÉMANTIQUE DES NŒUDS SANS PRIORITÉ NI DIFFUSION

La syntaxe abstraite d’un nœud sans priorité ni diffusion est un cas particulier de la syntaxe d’un nœud
AltaRica, définie dans4.1.6:

– l’absence de priorité se traduit par la relation d’ordre strict ∅,
– la variableD est une contrainte sur le nombre d’événements marqués?, l’absence de diffusion revient

à considérerD = {0} (il est donc possible de supprimer les ?, ce qui a pour conséquenceE?
i = Ei).

Les conséquences de l’absence de priorité et de diffusion étant importantes, nous établissons ci-dessous
de nouvelles définitions de la syntaxe abstraite et de la sémantique d’un nœud propre à ces restrictions.

Définition 4.3.4 (Nœuds sans priorité ni diffusion – Syntaxeabstraite)
Un nœud est un(n + 4)-upletN = 〈VF , E,N0, . . . ,Nn, V 〉 où :

– VF est une ensemble de variables de flux ;
– E = E+ ∪ {ǫ} est un ensemble d’événements oùǫ est un événement (implicite) distingué de ceux

deE+ ;
– Pouri = 1 . . . n, Ni est un composant ou un nœud ;VF i est son ensemble de variables de flux,

Ei est son ensemble d’événements. De plus, nous supposons que leurs ensembles de variables sont
disjoints ;

– N0 est un composant particulier appelécontrôleur. Son ensemble d’événements estE0 = E or-
donné par la relation vide (i.e. tous ses événements sont incomparables). Son ensemble de variables
de flux estVF 0 = VF ∪ VF 1 ∪ · · · ∪ VF n.

– V = Vd ∪ Vimp est un ensemble de vecteurs de synchronisation sans diffusion où :
– Vd ⊆ E0 × · · · ×En est l’ensemble des vecteurs spécifiés.
– Vimp ⊆ E0 × · · · ×En est un ensemble de vecteurs implicite construit de la manière suivante :

– 〈ǫ, . . . , ǫ〉 ∈ Vimp.
– ∀i ∈ [0, n], ∀ei ∈ Ei \ {ǫ}, [∀〈e′0, . . . , e′i, . . . , e′n, 〉 ∈ Vd, e′i 6∈ {ei}] ⇒
〈ǫ, . . . , ei, . . . , ǫ〉 ∈ Vimp. Le vecteur〈ǫ, . . . , ei, . . . , ǫ,〉 ne contient que desǫ hormisei

placé à lai-ème position. Si un événement du sous-nœudNi n’est pas impliqué dans une syn-
chronisation alors cet événement doit se produire seul (tous les autres doivent faireǫ).

2

De même que pour la syntaxe abstraite, la sémantique d’un nœud AltaRica sans priorité ni diffusion est
un cas particulier de la sémantique définie dans4.1.8.

Du fait de l’absence de diffusion dans les synchronisations, chaque vecteur de synchronisation est sa
propre instance et la définition4.1.7devient inutile. La définition des transitions d’un nœud sans priorité
ni diffusion s’en trouve grandement simplifiée.

Définition 4.3.5 (Nœuds sans priorité ni diffusion – Sémantique)
Soit un nœud AltaRicaN = 〈VF , E,N0, . . . ,Nn, V 〉. Nous notons[[Ni]] = 〈Ei, Fi, Si, πi, Ti〉 la
sémantique deNi (pour i=1. . . n).

La sémantique du nœudN est le STI[[N ]] = 〈E,F, S, π, T 〉 construit de la manière suivante :
– F = DVF

– S = {s ∈ S0 × · · · × Sn | π(s) 6= ∅}
– π(〈s0, . . . , sn〉) = {f ∈ DVF | ∃〈f, f1, . . . , fn〉 ∈ π0(s0), ∀i, fi ∈ πi(si)}
– TN ⊆ S × F × V × S est défini par〈(s0, . . . , sn), f, u, (t0, . . . , tn)〉 ∈ TN si et seulement si il

existef0 = (f, f1, . . . , fn) ∈ π0(s0) et u = (e0, . . . , en) et pour touti ∈ [0, n], (si, fi, ei, ti) ∈ Ti

etfi ∈ πi(si) ;
– T ⊆ S × F × E × S est obtenu à partir deTN en ne conservant que la projection sur la première

composante (sur le contrôleurN0) de u.

2

Le produit contrôlé est compositionnel pour la simulation interfacée. Ce résultat est exprimé par le
théorème suivant.
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Théorème 4.3
SoientN = 〈VF , E,N0, . . . ,Nn, V 〉 etN ′ = 〈VF , E,N ′

0, . . . ,N
′
n, V 〉 deux nœud AltaRica sans pri-

orité et sans vecteur de diffusion. Si, pour touti = 0 . . . n, [[Ni]] simule[[N ′
i ]] alors[[N ]] simule[[N ′]].

Preuve : Considérons la relation de simulation interfacée de la définition 4.3.3pour laquelle les rela-
tionsRelF etRelEvt sont respectivement l’égalité des flux et l’identité des événements.

Soit R la relation entre[[N ]] et [[N ′]] suivante :(~s, ~s′) ∈ R si et seulement si, pour touti(si, s
′
i) ∈ Ri,

Ri étant une relation de simulation interfacée entre[[Ni]] et [[N ′
i ]].

Montrons que R est une relation de simulation interfacée.

1. Soit ~s′ = 〈s′0, ..., s
′
n〉 ∈ S′. Pour touti, Ri est une relation de simulation interfacée, on en déduit

que :
pour touti, pour touts′i ∈ S′

i, il existesi ∈ Si tel que(si, s
′
i) ∈ Ri.

Soit~s = 〈s0, ..., sn〉, on a~s ∈ S, et(~s, ~s′) ∈ R, ce que l’on voulait avoir.

2. Montrons que pour tout(~s′, f, e, ~t′) ∈ T ′, pour tout~s ∈ S, si (~s, ~s′) ∈ R alors il existe une transition
(~s, f, e,~t) ∈ T , telle que(~t, ~t′) ∈ R.
Soient(~s′, f, e, ~t′) ∈ T ′ et~s ∈ S tel que(~s, ~s′) ∈ R.
D’après la définition4.3.5 appliquée àN ′, (~s′, f, e, ~t′) ∈ T ′ si et seulement si il existe
f0 = (f, f1, . . . , fn) ∈ π′

0 (s′0) ete = (e0, . . . , en) et que pour touti ∈ [0, n], (s′i, fi, ei, t
′
i) ∈ T ′

i

etfi ∈ π′
i(s

′
i)

D’après la propriété4.2appliquée àR0, π′
0(s

′
0) ⊆ π0(s0) d’où f0 = (f, f1, . . . , fn) ∈ π0(s0).

Comme (~s, ~s′) ∈ R, d’après la propriété4.2 appliquée à chaqueRi, pour tout
i ∈ [0;n], π′

i(s
′
i) ⊆ πi(si) d’où pour touti ∈ [0;n], fi ∈ πi(si).

Ri est une relation de simulation interfacée soit, par définition, pour toute transition
(~s′i, fi, ei, ~t′i) ∈ T ′

i , pour tout ~si ∈ S, si (~si, ~s′i) ∈ Ri alors il existe~ti ∈ Si, tel que
(~si, fi, ei, ~ti) ∈ Ti.
Donc pour touti ∈ [0;n], (si, fi, ei, ti) ∈ Ti.
Soit~t = 〈t0, ..., tn〉, ~t ∈ S, (~s, f, e,~t) ∈ T et (~t, ~t′) ∈ R.

3

4.3.6 PRÉSERVATION DES TRACES /SÉQUENCES

La sûreté de fonctionnement des systèmes critiques en aéronautique, s’intéresse aux séquences de dé-
faillances. C’est pourquoi, contrairement à de nombreusesétudes sur la préservation de propriétés d’une
logique comportementale (ex : ACTL*), nous souhaitons étudier la préservation des traces/séquences dans
le cas de nœuds en relation de simulation. Notre objectif estde profiter des propriétés de la relation de
simulation pour calculer les traces/séquences du modèle simulé à partir des traces/séquences générées pour
le modèle abstrait, et ainsi éviter de générer les coupes/séquences sur le modèle simulé.

Pour cela, il est tout d’abord nécessaire de préciser certaines notions. Tout d’abord, une trace d’un
système désigne un comportement de ce système, une suite de transitions entre deux états. Une définition
formelle d’une trace tenant compte de la sémantique d’AltaRica est proposée dans la définition4.3.6.

Définition 4.3.6 (Trace)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 un système de transitions interfacé,s0 ∈ S etf0 ∈ π(s0).
La suite de transitions(s0, f0, e0, s1)...(sn−1, fn−1, en−1, sn) est une trace deA issue de(s0, f0).

2

Afin de faciliter la lecture de la suite de cette section, nousintroduisons quelques notations.
En AltaRica, l’état global d’un nœud, associant une valeur àtoutes les variables d’état et de flux, est

appelé configuration. D’autre part, pour une valuation donnée des variables d’état d’un nœud, plusieurs
valuations des variables de flux sont possibles.
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Compte tenu des ces trois particularités d’AltaRica, la définition 4.3.7introduit les notions d’ensembles
de traces depuis une configuration, de traces depuis un état et de traces issues de tous les états initiaux d’un
nœud.

Définition 4.3.7 (Ensembles de traces)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 un système de transitions interfacé,s ∈ S, f ∈ π(s) et Init le sous-ensemble
deS représentant les états initiaux deA.

On note :
– tr(s, f) l’ensemble des traces issues de la configuration(s, f).
– tr(s) l’ensemble des traces issues de l’états :

tr(s) =
⋃

f∈π(s)

tr(s, f)

– tr(A) l’ensemble des traces du STIA :

tr(A) =
⋃

s∈Init

tr(s)

2

Propriété 4.4

SoientA et A′ deux systèmes de transitions interfacés etR(RelF,RelEvt) une relation de simulation
interfacée paramétrée deA versA′.

Soit tr′ = (s′0, f
′
0, e

′
0, s

′
1)...(s

′
n−1, f

′
n−1, e

′
n−1, s

′
n) une trace deA′, alors il existe une trace

tr = (s0, f0, e0, s1) . . . (sn−1, fn−1, en−1, sn) de A telle que∀i ∈ [0, n] : (si, s
′
i) ∈ R,

(fi, f
′
i) ∈ RelF , (ei, e

′
i) ∈ RelEvt.

Remarque

On dira quetr simuletr′.

Preuve : NotonsA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions inter-
facés tels queA simuleA′.
Soit tr′ une trace deA′, tr′ = (s′0, f

′
0, e

′
0, s

′
1)...(s

′
n−1, f

′
n−1, e

′
n−1, s

′
n). En utilisant le fait queA simule

A′, on montre par récurrence que∀i ∈ [0, n− 1], ∃(si, fi, ei, si+1) ∈ T t.q.
– (si, s

′
i) ∈ R(RelF,RelEvt),

– (fi, f
′
i) ∈ RelF ,

– (ei, e
′
i) ∈ RelEvt,

– (si+1, s
′
i+1) ∈ R(RelF,RelEvt).

Donc il existe une tracetr deA, tr = (s0, f0, e0, s1)...(sn−1, fn−1, en−1, sn) qui simuletr′. 3

Ayant prouvé que siA simuleA′ alors toute trace deA′ est simulée par une trace deA, considérons
maintenant la fonction image des traces deA par R et la fonction image réciproque des traces deA′

également parR.

Définition 4.3.8 (Images de traces)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 et A′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés et
R(RelF,RelEvt) une relation de simulation interfacée paramétrée deA versA′.
Soit tr une trace deA :

– ImgR(tr) est l’ensemble des tracestr′ deA′ telles quetr simuletr′,
– Img−1

R (tr′) est l’ensemble des tracestr deA telles quetr simuletr′.

2
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Les définitions sont étendues aux ensembles de traces. Ainsi, soitT un ensemble de traces :

ImgR(T ) =
⋃

tr∈T

ImgR(tr)

Toute transition deA′ est simulée par une transition deA cependantA peut contenir des transitions
ne simulant aucune transition deA′. On en déduit que l’ensemble des traces deA contient les images
réciproques des traces deA′ parR et peut être supérieur.

En revanche, toute trace deA ne simulant aucune trace deA′ n’a pas d’image donc l’ensemble des
images des traces deA parR est égal à l’ensemble des traces deA′. La propriété4.5 formalise ces deux
relations.

Propriété 4.5

SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 et A′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés et
R(RelF,RelEvt) une relation de simulation interfacée paramétrée deA versA′.
SiA simuleA′, alors :

– tr(A) ⊇ Img−1
R (tr(A′)),

– ImgR(tr(A)) = tr(A′).

La sûreté de fonctionnement se contente d’observer des suites d’événements, nous introduisons la no-
tion de séquence.

Définition 4.3.9 (Séquence)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 un système de transitions interfacé,s0 ∈ S etf0 ∈ π(s0).
La suite d’événementse0...en−1 est une séquence deA issue de(s0, f0).

2

D’autre part, nous introduisons la notion de séquence obtenue à partir d’une trace.

Définition 4.3.10 (Séquence associée à une trace)
Soient A = 〈E,F, S, π, T 〉 un système de transitions interfacé et
tr = (s0, f0, e0, s1) . . . (sn−1, fn−1, en−1, sn) une trace deA.
La séquenceseq(tr) est la suite d’événementse0...en−1.

2

On étend cette définition aux ensembles de traces. Ainsi, soit T un ensemble de traces :

seq(Tr) =
⋃

t∈Tr

seq(t)

On déduit de la propriété4.5, relative aux traces, la propriété4.6 suivante, relative aux séquences.
Propriété 4.6

SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 et A′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés et
R(RelF,RelEvt) une relation de simulation interfacée paramétrée deA versA′.
SiA simuleA′, alors :

– seq(tr(A)) ⊇ seq(Img−1
R (tr(A′))),

– seq(ImgR(tr(A))) = seq(tr(A′)).
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4.3.7 EXPLOITATION DES PROPRIÉTÉS DE COMPOSITION ET DE PRÉSERVA -
TION DES TRACES /SÉQUENCES

D’après le théorème de composition que nous avons établi, siun nœudA simule un nœudA', alors le
nœudM, contenantA, simule le nœudM', obtenu en remplaçantA A'. Afin de calculer les traces/séquences
deM' à partir de celles deM, il est nécessaire, au préalable, de calculer les traces/séquences deA' à partir
de celles deA.

Nous présentons dans la suite de ce paragraphe, les principes et la mise en œuvre du calcul des
traces/séquences au niveau composant puis au niveau nœud.

4.3.7.1 Principes

Étant donnés deux STIA etA′, il est possible de générer les traces de chaque STI. Néanmoins, s’il exis-
te une relationR telle queA simuleA′, alors, compte tenu des différentes propriétés énoncées précédem-
ment, il est possible de calculer les images des traces deA par la relationR, ces images étant égales aux
traces générées pourA′. Une séquence étant le résultat de la projection d’une trace, les séquences issues
des images des traces deA sont égales aux séquences issues des traces deA′.

Ce processus permettant pour deux STI en simulation d’obtenir les séquences du STI simulé est illustré
sur la figure4.11.

A A′

tr(A) tr(A′)ImgR(tr(A))

seq(ImgR(tr(A))) seq(A′)

simule

génération génération

a pour image =

projection projection

=

FIG. 4.11: Schéma de principe

Compte tenu du théorème de compositionnalité4.3 et des propriétés de conservation des traces énon-
cées précédemment, les traces deM′, obtenu en remplaçantA parA′ dansM, peuvent être calculées à
partir des traces deM.

Cependant le processus de calcul représenté par la figure4.11ne peut être transposé directement au cal-
cul des images des traces deM car toute trace deM contient des informations relatives à des composants
autres queA, rendant les algorithmes précédents inapplicables. Le calcul des images des traces deM se
décompose en trois étapes :

– chaque trace est tout d’abord projetée surA afin de différencier les informations relatives àA, qui
est remplacé parA′ dans l’image deM et donc dansM′, des informations relatives aux composants
communs àM etM′,

– chaque projection est traitée à l’aide de l’algorithmeImages_TraeUnique, présenté dans la section
suivante, pour obtenir les traces simulées contenantA′,

– les traces images des projections sont enfin traitées pour contenir à nouveau les informations relatives
aux autres composants deM (et donc deM′) : la substitution complète les images des traces issues
de la projection par les informations que la projection a masquées.

La figure 4.12 est la transposition de la figure4.11 dans le cas de nœuds composés en simulation.
Cette figure illustre la décomposition du calcul (vert) des images des traces deM en 3 opérations (bleu)
distinctes.
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M M′

tr(M)

projA(tr(M)) ImgR(projA(tr(M)))

tr(M′)ImgR(tr(M))

seq(ImgR(tr(M))) seq(M′)

simule

génération génération

projection substitution

a pour image

a pour image
=

projection projection

=

FIG. 4.12: Schéma de principe

4.3.7.2 Mise en œuvre

Afin de tirer profit des propriétés énoncées et de mettre en œuvre les principes énoncés précédemment,
nous avons écrit des algorithmes automatisant le calcul d’ImgR(tr(A)). Nous considérons des traces finies
(toute configuration présente n’apparaît qu’un nombre fini de fois).

Avant de pouvoir calculer l’image d’une trace, il est nécessaire de connaître toutes les transitions deA′

en relation de simulation avec une transition deA. La relation MecV suivante effectue ce calcul :

SimTrans(s1 ,e,s2 ,s1',e',s2 ') := sim(s1 ,s1 ') & sim(s2 ,s2 ')

& RelEvt(e,e')

& transA(s1,e,s2)

& transA '(s1',e',s2 ');

Par souci de lisibilité, nous appliquerons les conventionsd’écriture suivantes :
– t (resp.t′) désigne toute transition deA (resp.A′) de la forme(s1, e, s2) (resp.(s1′, e′, s2′),
– tr désigne une trace deA,
– Tr désigne un ensemble de traces deA.
D’autre part, nous considérons les fonctions suivantes :
– sim(t) calcule l’ensemble des transitionst′ deA′ telles queSimTrans(t,t'),
– ori(t) retourne l’état initial de la transitiont,
– but(t) retourne l’état final de la transitiont,
– queue(tr) retourne la tracetr privée de la première transition,
– tete(tr) retourne la première transition de la tracetr.

L’algorithme suivant calcule les traces images d’une tracetr étant donnée une relation de simulation
SimTrans.

Images_TraeUnique(tr,Simtrans) {

si (longueur(tr)=1) alors

retourner sim(tr)

sinon

TMP := Images_TraeUnique(queue(tr), Simtrans);

res = vide;

pour tr_tmp in TMP faire

pour t in sim(tete(tr)) faire

si (but(t) = ori(tete(tr_tmp))) alors

res += t.tr_tmp;

retourner res;

}
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L’algorithme suivant calcule les traces images d’un ensemble de tracesTr, i.e. l’ensemble
ImgR(tr(A)) sur la figure4.11.

Images_Traes(Tr, Simtrans) {

res = vide;

pour tr in Tr faire

res += Images_TraeUnique(tr,Simtrans);

retourner res;

}

L’algorithme suivant effectue le calcul de l’image des traces deM en considérant la fonction de
projection proj(A,tr) qui projette la tracetr sur le composantA, et la fonction de substitution
subst(tr,A,ta) qui remplace danstr proj(A,tr) parta, oùta est une trace donnée deA.

Images_TraesComposees(Tr,Simtrans) {

res = vide;

pour tr in Tr faire

projtr = proj(A,tr);

TMP = Images_TraeUnique(projtr,Simtrans);

pour ta in TMP faire

res += subst(tr,A,ta);

retourner res;

}

4.3.7.3 Exemple

SoientnA etnA′ deux nœuds AltaRica définis par le code ci-dessous :

node nA

state s:[0 ,3℄;

event e1,e2,e3 ,e4;

trans

s = 0 |- e1 -> s := 1;

s = 0 |- e2 -> s := 2;

s = 1 |- e3 -> s := 3;

false |- e4 -> ;

init s := 0;

edon

node nA'

state s:[0 ,3℄;

event e1 ,e2,e3;

trans

s = 0 |- e1 -> s := 1;

s = 0 |- e2 -> s := 2;

s = 1 |- e3 -> s := 3;

s = 2 |- e4 -> s := 3;

init s := 0;

edon

Désignons parsi (resp.s′i) les états denA (resp.nA′) tels que s = i. La sémantique des nœudsnA et
nA′ est représentée par les STI ci-après :

s0

s1 s2

s3

e1 e2

e3

s′0

s′1 s′2

s′3

e1 e2

e3 e4

FIG. 4.13: Sémantique des nœudsnA etnA′
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Les nœudsnA et nA′ définis ci-dessus ne contiennent pas de variable de flux, donctout état denA
dispose des mêmes flux que tout état denA′. La relationRelF s’écrit :

RelF(s: nA!, s':nA '!) := true;

D’autre part, considérons la relationRelEvt suivante :

RelEvt(e: nA!ev, e':nA '!ev) := (e.='' '' & e'.='' '')

| (e.=''e1 '' & e'.=''e1 '')

| (e.=''e1 '' & e'.=''e2 '')

| (e.=''e2 '' & e'.=''e1 '')

| (e.=''e2 '' & e'.=''e2 '')

| (e.=''e3 '' & e'.=''e3 '')

| (e.=''e3 '' & e'.=''e4 '');

Les transitions(s′0, e1, s
′
1) et (s′0, e2, s

′
2) denA′ peuvent être simulées par la transition(s0, e1, s1) de

nA. D’autre part, les transitions(s′1, e3, s
′
3) et (s′2, e4, s

′
3) denA′ peuvent être simulées par la transition

(s1, e3, s3) denA. D’après la définition4.3.2, on peut donc dire quenA simulenA′.

Désignons parti (resp.t′i) la transition deA (resp.A′) étiquetée parei et regardons maintenant les
traces de chaque nœud :

– tr(nA) = {t1t3, t2},
– tr(nA′) = {t′1t

′
3, t

′
2t

′
4}.

Étant donnée la relationSimTrans :
– t1 est en relation avect′1 et t′2,
– t3 est en relation avect′3 et t′4,
– t2 n’est en relation avec aucune transition deA′.

En appliquant les algorithmesComputeImagesOf_oneTrae et ComputeImagesOf_Traes, on obtient
queImgR(tr(nA)) est égal aux tracest′1t

′
3 et t′2t

′
4, donc on a bienImgR(tr(nA)) = tr(A′).

Soit un nœudM contenant un nœudA, de typenA, et un nœudB, de typenB, tels que décrit ci-dessous.
L’unique trace deM est illustrée sur la partie gauche de la figure4.15.

node nB

state s:[0 ,2℄;

event b1,b2;

trans

s = 0 |- b1 -> s := 1;

s = 0 |- b2 -> s := 2;

init s := 0;

edon

node M

sub A:nA;

B:nB

state evtA:bool;

event eA ,eB;

trans

evtA |- eA -> evtA := false;

~evtA |- eB -> evtA := true;

init evtA := true;

edon

La sémantique du nœudnB est représentée par la figure4.14.

s0 s1 s2
b1 b2

FIG. 4.14: Sémantique du nœudnB

Soit le nœudM′ obtenu en remplaçantA parA′ dansM. L’algorithmeComputeTraces fournit, pour
M′, les deux traces illustrées sur la partie droite de la figure4.15.
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A.s0/B.s0

A.s1/B.s0

A.s1/B.s1

A.s3/B.s1

A.s3/B.s2

< eA,A.e1/B.ǫ >

< eB,A.ǫ/B.b1 >

< eA,A.e3/B.ǫ >

< eB,A.ǫ/B.b2 >

A′.s′0/B.s0

A′.s′1/B.s0 A′.s′2/B.s0

A′.s′1/B.s1 A′.s′2/B.s1

A′.s′3/B.s1

A′.s′3/B.s2

< eA,A′.e1/B.ǫ > < eA,A′.e2/B.ǫ >

< eB,A′.ǫ/B.b1 > < eB,A′.ǫ/B.b1 >

< eA,A′.e3/B.ǫ > < eA,A′.e4/B.ǫ >

< eB,A′.ǫ/B.b2 >

FIG. 4.15: Trace du nœudM et traces calculées du nœudM′

4.4 SIMULATION QUASI -BRANCHANTE INTERFACÉE

4.4.1 LIMITES DE LA SIMULATION

Nous avons précédemment défini une relation de simulation telle que tout événement du nœud raffiné
est associé à un événement du nœud abstrait.

Cette relation s’applique naturellement à des formes de raffinement à granularité constante, lorsque le
modèle raffiné précise certains comportements du modèle abstrait sans introduire de nouveau nœud.

Cependant, la contrainte sur les événements s’avère très forte lorsqu’un nœud abstrait est raffiné par
une hiérarchie de nœuds : tout événement d’un sous-nœud, ditévénement détaillé, doit être associé à
un événement du nœud abstrait, ditévénement abstrait. Détailler un composant en définissant ses sous-
composants a pour but de préciser des mécanismes absents du modèle abstrait et donc d’introduire de
nouveaux événements qui ne peuvent pas être associés à des événement abstraits.

4.4.2 BESOINS ISSUS DE LA DÉMARCHE MÉTHODOLOGIQUE

La conception de systèmes aéronautiques considère que toutcomposant peut être soumis à des défail-
lances et impose donc des objectifs de tolérance aux pannes :chaque système doit remplir sa fonction
malgré des défaillances (le nombre de défaillances tolérées dépend de l’importance de la fonction). Des
principes d’architectures redondées, des surveillances et des reconfigurations permettent d’atteindre ces
objectifs.

Durant les premières phases de conception des systèmes, différentes architectures préliminaires très
abstraites sont réalisées, puis comparées suivant différents critères : coût, poids, sécurité, fiabilité... Au fur
et à mesure que la conception du système progresse, l’architecture retenue est affinée : les équipements
sont décomposés en composants.

Ain de réaliser des analyses de sûreté de fonctionnement dessystèmes au plus tôt durant la conception,
les modèles AltaRica réalisés doivent évoluer parallèlement aux architectures des systèmes. Ainsi, les
premiers modèles très abstraits représentant les architectures préliminaires sont suivis de modèles plus
détaillés pour lesquels un nœud abstrait simple est remplacé par une hiérarchie composée d’un nœud ayant
les mêmes variables de flux que le nœud abstrait mais contenant plusieurs sous-nœuds. Cette approche
correspond à une forme naturelle de raffinement évoquée en introduction de ce chapitre.

Les modèles AltaRica que nous réalisons contiennent deux types d’événements :
– des défaillances (événements stochastiques),
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– des événements internes, tels que des surveillances ou desreconfigurations, que l’on peut percevoir
comme des événements de contrôle du système.

Nous prenons pour hypothèse que, sauf défaillance particulière d’une surveillance/reconfiguration, les
événements internes sont instantanés et permettent, suiteà une défaillance, de revenir dans un état sûr
unique (plusieurs événements internes peuvent se succéder, mais l’ordre d’occurrence n’influe pas). Cette
hypothèse induit une notion de priorité des événements internes sur les défaillances.

Intéressés uniquement par les traces/séquences contenantdes défaillances, nous souhaitons masquer
les événements internes en transformant le STI de la manièresuivante : une transition étiquetée par une
défaillance suivie de transitions étiquetées par des événements internes est remplacée par une transition
ayant même état initial et même étiquette mais dont l’état final correspond au dernier état accessible par un
événement interne.

Cette transformation, détaillée dans le chapitre5, implique que les STI manipulés dans la suite du
chapitre courant considèrent deux types d’événements :

– des défaillances détectées dont l’effet, “contenu” par des moyens de reconfiguration ou de correction,
n’est pas visible sur les variables de sortie du composant concerné,

– des défaillances non détectées (ou du moins non “corrigées”) dont l’effet est visible sur les variables
de sortie des composants concernés.

Compte tenu des particularités de modélisation (décomposition et types d’événements considérés) et
des limites de la simulation que nous venons d’évoquer, nousavons souhaité étudier une relation qui per-
mette de prendre en compte le faire qu’un événement soit raffiné par un chemin.

De nombreuses relations sur les systèmes de transitions considèrent deux catégories d’événements : les
événements observables et ceux non observables.

Rob J. Van Glabbeek présente, dans [GW96], des relations ditesfaibles, qui considèrent des chemins
composés d’événements non observables et d’un événement observable. La relation baptisée bisimulation
quasi-branchante, en anglaisquasi-branching bisimulation(QBB), définie par R.J.Van Glabbeek a attiré
notre attention et fait l’objet l’étude que nous décrivons par la suite.

Notre objectif est, en nous inspirant de la QBB de R.J.Van Glabbeek, de définir une relation :

– considérant la notion d’observabilité des transitions ;
– garantissant des propriétés de compositionnalité (c.f. théorèmes de compositionnalité précédents).

4.4.3 RELATIONS FAIBLES

Considérons des séquences composées d’un événement observable, notée, et d’événements non ob-
servables, notésτ . Nous pouvons prévoir trois cas :

– les événementsτ à la fois précèdent et succèdent àe : les chemins sont de la formeτ∗eτ∗,
– les événementsτ précédente : les chemins sont de la formeτ∗e,
– les événementsτ succèdent àe : les chemins sont de la formeeτ∗.

Exemple 4.6

Soient les deux STIA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 illustrés sur la figure4.16. Un étatsi

deA désigne un état du nœud A tel ques = i, tandis qu’un états′i/j deA′ désigne un état du nœud A’ tel
ques = i et t = j.
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s0

s1

s2 s3

a

b c

s′0/0

s′1/0

s′1/1 s′1/2

s′2/1 s′3/2

a

τ τ

b c

FIG. 4.16: STIA etA′

Nous cherchons une relation afin d’établir un lien entre ces deux STI.
La figure4.17représente les clôtures transitives deA′, calculées depuis l’état initial, en considérant

les trois types de chemins observables :τ∗eτ∗, τ∗e eteτ∗.

s′0/0

s′1/0

s′1/1 s′1/2

s′2/1 s′3/2

a
a a

b c

b c

s′0/0

s′1/0

s′2/1 s′3/2

a

b c

s′0/0

s′1/0

s′1/1 s′1/2

s′2/1 s′3/2

a
a a

b c

FIG. 4.17: Clotures transitives deA′ selonτ∗eτ∗,τ∗e eteτ∗

Par simple observation des trois STI de la figure4.17, en considérant la relation sur les flux toujours
vraie, on remarque que :

– il existe une relation de bisimulation interfacée entreA et la clôture transitive deA′ selonτ∗e,
– il existe une relation de simulation interfacée de la clôture transitive deA′ selonτ∗eτ∗ versA,
– il n’existe pas de relation de simulation interfacée ou de bisimulation interfacée entreA et la clôture

transitive deA′ seloneτ∗.

Cet exemple oriente nos travaux vers l’étude des relations s’appuyant sur des chemins de typeτ∗e.
Ce choix est, de surcroît, justifié par le fait que Rob J. Van Glabbeek propose, dans [GW96], une rela-
tion d’équivalence sur des chemins de typeτ∗e, baptisée bisimulation quasi-branchante, en anglaisquasi-
branching bisimulation. La définition4.4.1de cette relation utilise les deux notations suivantes :

– r →a s : transition der verss étiquetéea
– r ⇒ s : chemin der verss composé den transitions (n ≥ 0) non observablesτ

92



4.4. SIMULATION QUASI-BRANCHANTE INTERFACÉE

Définition 4.4.1 (Bisimulation quasi-branchante)
Deux STIg et g′ sont qb-bisimilaires s’il existe une relation symétriqueR entre les états deg et g′ telle
que :

– les états initiaux sont en relation ;
– SiR(s, s′) ets′ →a t′, alors

– soita = τ et∃s⇒ t tel queR(t, t′),
– soit il existe un chemins⇒ u→a t tel queR(u, s′) etR(t, t′).

2

Comme nous l’avons mentionné précédemment, les relations de bisimulation sont particulièrement
fortes. C’est pourquoi, dans un premier temps, nous souhaitons étudier une relation de simulation inspirée
de la définition4.4.1. En écartant la condition de symétrie sur la relationR dans la définition4.4.1, nous
définissons la relation desimulation quasi-branchantesuivante :

Définition 4.4.2 (Simulation quasi-branchante)
Un STIg qb-simule un grapheg′ s’il existe une relationR entre les états deg etg′ telle que :

– tout état initial deg′ est en relation avec un état initial deg ;
– SiR(s, s′) ets′ →a t′, alors

– soita = τ et∃s⇒ t tel queR(t, t′),
– soit il existe un chemins⇒ u→a t tel queR(u, s′) etR(t, t′).

2

s

t

s′

t′

(a)

τ∗

R

τ

R

s′

t′

s

u

t

(b)

a

R

R
τ∗

a

R

FIG. 4.18: Simulation quasi-branchante

Remarque

Les relations de simulation et bisimulation, présentées précédemment dans ce chapitre, s’appuient sur la
syntaxe initiale du langage AltaRica, tel que défini dans [Poi00]. En revanche, les relations de simulation
et bisimulation quasi-branchantes, en introduisant la distinction en événements observables et événements
non observables, nécessitent d’étendre la syntaxe du langage et donc de proposer une nouvelle sémantique
pour cette extension du langage initial.

4.4.4 SYSTÈME DE TRANSITIONS INTERFACÉ ÉTENDU

En nous inspirant de la définition4.1.1, nous introduisons la notion de système de transitions interfacé
étendu, qui ajoute une notion d’observabilité à chaque événement et chaque transition.

Définition 4.4.3 (Système de transitions interfacé étendu)
Un système de transitions interfacé étendu (STIE) est un système de transitions interfacé
A = 〈E,F, S, π, T 〉 où :
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– E = E+ ∪ Eτ est un ensemble fini d’événements où
– E+ est un ensemble fini d’événements observables
– Eτ est un ensemble fini d’événements non observables
– ǫ est un événement distingué appartenant àEτ .

– T = T+ ∪ Tτ

– T+ ⊆ S × F × E+ × S
– Tτ ⊆ S × F × Eτ × S
– ∀s ∈ S, (s, f, ǫ, s) ∈ Tτ

2

La sémantique du langage AltaRica s’appuie sur des STI. Introduire la notion de transitions non ob-
servables dans le langage nécessiterait de définir une sémantique basée sur les STIE et donc de proposer
une extension du langage.

Pour contourner cette difficulté, nous traitons cette distinction entre transitions observables et non ob-
servables directement dans l’outil MecV.

Avant de détailler les résultats de nos travaux et pour faciliter la lecture de la suite de ce chapitre, nous
introduisons une notation de chemin.

Définition 4.4.4 (Chemins observables de typeτ∗e)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 un STI,e ∈ E+ etT ∗ la clôture transitive de T, on désigne parτ∗e les chemins
observables deT ∗

τ T+ tels quee étiquette la transitionT+.

2

L’idée évoquée sur l’exemple4.6 est que lorsqu’un STIE abstrait simule un STIE détaillé, un événe-
ment observable du STIE abstrait simule un chemin de typeτ∗e. Le STIE détaillé a ainsi la possibilité
d’entrelacer les événements observables et les événementsnon observables pour simuler le STIE détaillé.

Nous observons sur l’illustration b de la figure4.18 que la relation de simulation quasi-branchante
traite le cas contraire à notre idée : un chemin de typeτ∗e du STIE abstrait simule un événement
observable du STIE détaillé. Les propriétés suivantes montrent que, du fait que l’événementǫ est non
observable, la simulation quasi-branchante appliquée à des STIE correspond à l’idée évoquée et se traduit
par une représentation symétrique de l’illustration b de lafigure4.18.

Propriété 4.7

Les relations de la figure4.18sont équivalentes aux relations de la figure4.19suivante.
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(a)

τ∗

R

τ

R

s

u

t

s′

u′

t′

(b)

τ∗

R

a

R

τ∗

a

R

FIG. 4.19: Simulation quasi-branchante
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SoientP1, P2 et P3 les propriétés représentées respectivement par l’automate (a) de la figure4.18(et
de la figure4.18qui est similaire), par l’automate (b) de la figure4.18et par l’automate (b) de la figure
4.19.

Preuve :

1. P1 + P3 ⇒ P1 + P2 carP2 est un cas particulier deP3 ;

2. P1 + P2 ⇒ P1 + P3 : il suffit de raisonner par induction sur le nombren de transitionsτ à droite
dans fig.4.19.(b), en composant des diagrammes.

3

Propriété 4.8

Dans le cas particulier où l’ensemble des événements non observables deg est restreint àǫ, on constate
que :

– l’états deP1 est égal à l’étatt de cette même propriété ;
– l’états deP3 est égal à l’étatu de cette même illustration ;

Cela se traduit par les relations illustrées sur la figure4.20. Les relations de la propriété4.7 sont alors
équivalentes aux relations de la figure4.20. On note que l’illustration (b) des figures4.18 et 4.20 sont
symétriques.

s s′

t′

(a)

R

τ
R

s

t

s′

u′

t′

(b)

τ∗

R

a

R
a

R

FIG. 4.20: Simulation quasi-branchante siǫ est le seul événement non observable deg

4.4.5 SIMULATION QUASI -BRANCHANTE INTERFACÉE

Précédemment, nous avons défini la relation de simulation interfacée paramétrée en introduisant les
relationsRelF et RelEvt pour préciser les liens à considérer entre les interfaces (parties visibles) des
composants AltaRica. De façon analogue, ces deux relationssont utilisées pour définir la relation de simu-
lation quasi-branchante interfacée paramétrée suivante :

Définition 4.4.5 (Simulation quasi-branchante interfacéeparamétrée)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés étendus.
SoientRelF ⊆ F × F ′ une relation entre variables de flux etRelEvt ⊆ E × E′ une relation entre
événements.R(RelF,RelEvt) ⊆ S × S′ est une relation desimulation quasi-branchante interfacée

paramétrée deA versA′ si :

1. ∀s′ ∈ S′,∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R(RelF,RelEvt) ;

2. ∀(s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′,∀s ∈ S, (s, s′) ∈ R(RelF,RelEvt)⇒
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– si (s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′
τ

alors∃f ∈ F , ∃t ∈ S t.q. (s, f, τ∗, t) ∈ T ∗
τ , (f, f ′) ∈ RelF , (t, t′) ∈ R(RelF,RelEvt) ;

– si (s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′
+

alors∃f, fi ∈ F , ∃e ∈ E, ∃u, t ∈ S t.q.
– (f, f ′) ∈ RelF ,
– (e, e′) ∈ RelEvt,
– (s, f, τ∗, u) ∈ T ∗

τ ,
– (u, fi, e, t) ∈ T+,
– (u, s′) ∈ R(RelF,RelEvt),
– (t, t′) ∈ R(RelF,RelEvt).

2

RelF etRelEvt contraignent les relationsR mais ne suffisent pas à les définir.

s, f

t

s′, f ′
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τ∗

R(RelF,RelEvt)
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R(RelF,RelEvt)

R(R
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elE
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τ∗
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R(R
elF

,R
elE

vt)

FIG. 4.21: Simulation quasi-branchante interfacée

Dans la suite, sauf mention contraire, pour simplifier les écritures (et les démonstrations) nous ferons
l’hypothèse que la relationRelF est l’égalité des flux et que la relationRelEvt est l’identité d’étiquette.

La définition4.4.5devient :

Définition 4.4.6 (Simulation quasi-branchante interfacée)
SiA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 sont des systèmes de transitions interfacés étendus, alors
la relationR ⊆ S × S′ est une relation desimulation quasi-branchante interfacée deA versA′ si :

1. ∀s′ ∈ S′,∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R ;

2. ∀(s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′,∀s ∈ S, (s, s′) ∈ R⇒
– si (s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′

τ

alors∃t ∈ S t.q. (s, f ′, τ∗, t) ∈ T ∗
τ et (t, t′) ∈ R,

– si (s′, f ′, e′, t′) ∈ T ′
+

alors∃u, t ∈ S t.q. (s, f ′, τ∗, u) ∈ T ∗
τ , (u, f ′, e′, t) ∈ T+, (u, s′) ∈ R et (t, t′) ∈ R.

2

Enfin, comme pour la plupart des relations de simulation ou debisimulation, la relation de simulation
quasi-branchante doit être vérifiée pour les états initiaux.

Définition 4.4.7
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés,initA (resp.
initA′) l’ensemble des états initiaux deA (resp.A′).

On dira queA qb-simuleA′ ssi il existe une relation de simulation quasi-branchante interfacée R, telle
que∀s′ ∈ InitA′, ∃s ∈ InitA et (s, s′) ∈ R.
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2

Dans le cas oùA etA′ sont les sémantiques respectives des nœuds AltaRicanA et nA′, on dira que
nA qb-simulenA′.

Remarque

Sur des systèmes où l’unique événement non observable estǫ, la simulation quasi-branchante coïncide
avec la relation standard de simulation, précédemment définie. La simulation quasi-branchante étend donc
la simulation.

4.4.6 IMPLÉMENTATION M EC V

La définition4.4.6considère des chemins observables de typeτ∗e composés de transitions non observ-
ables suivies d’une transition observable (c.f. définition4.4.4).

Comme nous l’avons indiqué précédemment, pour étudier la relation de simulation quasi-branchante
interfacée sans modifier les outils actuels, nous spécifionsles événements non observables par une relation
MecV, baptiséeisTau_A. Compte tenu de la définition4.4.3, cette relation contient au moins l’événement
ǫ du nœud abstrait considéré. Soit le nœud abstraitnA tel queEτ = {ǫ}, la relationisTau_A s’écrit alors :

isTau_A(e : nA!ev) := (e.="");

Les transitions observables, baptiséesObsTrans_A, et non observables, baptiséesTauTrans_A, sont
calculées à partir deisTau_A, par les relations suivantes :

TauTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & isTau_A(e));

ObsTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & ~isTau_A(e));

SoientTauStar_A(s,t) les chemins d’un états à un étatt du nœud abstrait uniquement constitués de
transitions non observables, la formule MecV correspondante est :

TauStar_A(s,t)+= (s=t)

| <e>TauTrans_A(s,e,t)

| <v>( TauStar_A(s,v) & TauStar_A(v,t));

SoientTauStarE_A(s,u,e,t) les chemins d’un états à un étatt du nœud abstrait composés de
transitions non observables de l’états à l’étatu puis d’une transition observable étiquetée par l’événement
e de l’étatu à l’étatt. La formule MecV correspondante est :

TauStarE_A(s,u,e,t) := (TauStarA(s,u) & ObsTrans_A(u,e,t));

Les formules de calcul analogues pour le nœud détaillé sont obtenues en remplaçantA parA′.
La relationRelEvt permet de définir l’identité d’étiquette ou, plus généralement, les événements en

relation. Dans le cas des chemins de typeτ∗e, les transitions non observables sont considérées pour leur
observabilité et non leur étiquette. Autrement dit, tout événement non observable du nœud abstrait doit
être mis en relation avec tout événement non observable du nœud détaillé. L’événementǫ est implicite
à tout nœud et, d’après la définition4.4.3, non observable. La relationRelEvt doit donc spécifier des
équivalences de la forme :ǫ/ǫ, ǫ/τ , τ/ǫ et τ/τ .

La spécification en langage MecV correspondant à la définition 4.4.5de la simulation quasi-branchante
interfacée paramétrée est :

A_QBSim_A '(s,s') -=

([e'℄[t'℄(transA '(s',e',t')=>

(TauTrans_A '(s',e',t')

& <t>( TauStar_A(s,t)

& RelF(s,s')

& A_QBSim_A '(t,t')))

|( ObsTrans_A '(s',e',t')

& <u><e><t>( TauStarE_A(s,u,e,t)

& RelF(s,s')

97



CHAPITRE 4. LE RAFFINEMENT POUR ALTARICA

& RelEvt(e,e')

& A_QBSim_A '(u,s')

& A_QBSim_A '(t,t ')))))

A_QBSimule_A '(x) :=

x = ([s'℄ (initA '(s) =>

<s> (initA(s') & A_QBSim_A '(s,s '))));

Les relations permettant de vérifier s’il existe une relation de simulation quasi-branchante d’un nœud
détaillé vers un nœud abstrait sont obtenues en remplaçant Apar A’ et inversement.

Exemple 4.7

Considérons les nœuds AltaRica correspondant aux deux STI de la figure4.16et vérifions si cette relation
permet d’établir le lien entre eux.

node nA

state s: [0,3℄;

event a,b,;

trans s=0 |- a -> s:=1;

s=1 |- b -> s:=2;

s=1 |-  -> s:=3;

init s:=0;

edon

node nA'

state s: [0,3℄;

t: [0,2℄;

event a,b,,tau;

trans s=0 |- a -> s:=1;

s=1 and t=0 |- tau -> t:=1;

s=1 and t=0 |- tau -> t:=2;

s=1 and t=1 |- b -> s:=2;

s=1 and t=2 |-  -> s:=3;

init s:=0;

t:=0;

edon

L’événementtau étant le seul événement non observable défini dans le code AltaRica, les événements
non observables de ces deux nœuds sont spécifiés par les relations suivantes :

isTau_A(e : nA!ev) := (e.="");

isTau_A '(e : nA '!ev) := (e.="")|(e.="tau ");

Afin de tester la relationQBSim_A_A', considérons les relationsRelF etRelEvt suivantes :

RelF(a : nA!, b : nA '!) := (a.s = b.s);

RelEvt(e : nA!ev , e' : nA '!ev) := ((e.="a" & e'.="a")

|(e.="b" & e'.="b")

|(e.="" & e'.="")

|(e.="" & e'.=" tau")

|(e.="" & e '.=""));

L’outil MecV nous apprend qu’il existe une relation de simulation quasi-branchante denA versnA'
mais pas denA' versnA. Ce second résultat est dû au fait que les étatss′1/1 et s′1/2, ne permettant qu’un
événement, ne peuvent être mis en relation avec l’états1.

Cet exemple nous montre que notre objectif d’établir un lienentre les deux STI de la figure4.16
est atteint. Cependant, la nécessité que tous les états comparés soient en relation de simulation quasi-
branchante reste une condition trop forte pour établir une simulation dans les deux sens.

4.4.7 COMPOSITIONNALITÉ ET RESTRICTIONS SUR LE LANGAGE

De même que pour la simulation interfacée précédemment étudiée, nous cherchons à établir un
théorème de compositionnalité similaire au théorème4.2 pour la relation de simulation quasi-branchante
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interfacée.
Appliquant la même démarche que pour la simulation interfacée, nous étudions deux particularités

d’AltaRica :
– les priorités entre événements ;
– les synchronisations avec diffusion.
Il s’avère que ces deux aspects ne permettent pas de préserver la compositionnalité. Pour le démon-

trer, nous présentons ci-après deux contre-exemples où le nœudnA simulenA′ mais le nœudMainA
(contenantnA) ne simule pasMainA′ (obtenu en remplaçantnA parnA′ dansMainA).

4.4.7.1 Non-préservation de la compositionnalité due à la notion de priorité entre événe-
ments

Exemple 4.8

SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E,F, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés.

node nA

state s: [0,3℄;

event a,tau ,b,;

trans s=0 |- a -> s:=1;

s=1 |- b -> s:=2;

s=1 |-  -> s:=3;

init s:=0;

edon

node nA'

state s: [0,3℄;

t: [0,1℄;

event a,tau ,b,;

trans s=0 |- a -> s:=1;

s=1 and t=0|- tau -> t:=1;

s=1 and t=1|- b -> s:=2;

s=1 and t=0|-  -> s:=3;

init s:=0;

t:=0;

edon

Les systèmesA etA′ sont définis par les transitions suivantes :

s0

s1

s2 s3

a

ǫ

b c

ǫ

ǫ ǫ

s′0/0

s′1/0

s′1/1

s′2/1

s′3/0

a

τ c

b

ǫ

ǫ

ǫ

ǫ

ǫ

FIG. 4.22: Sémantique des nœudsnA etnA′

Les nœudsnA etnA′, définis ci-dessus, ne contiennent pas de variable de flux. Néanmoins, considérons
que deux états sont en relation s’ils disposent de la même valeur pour la variable d’états. La relationRelF
s’écrit :

RelF(a: nA!, a': nA '!) := (a.s = a'.s);

D’autre part, considérons la relationRelEvt, identité des étiquettes, suivante :

RelEvt(e: nA!ev, e': nA '!ev) := (e.=''a'' & e'.=''a'')
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| (e.=''b'' & e'.=''b'')

| (e.='''' & e'.='''')

| (e.='' '' & e'.='' '')

| (e.='' '' & e'.=''tau '');

Déclaronsτ etǫ comme les événements non observables de ces nœuds à l’aide des relations suivantes :

isTau_A(e : nA!ev) := (e.="");

isTau_A '(e : nA '!ev) := (e.="")|(e.="tau ");

Les cheminsab et ac denA sont respectivement équivalents aux cheminaτb et ac denA′, doncnA
qb-simulenA′.

Supposons maintenant quenA et nA′ soient des composants des nœudsMainA et MainA′ (con-
tenant respectivementnA etnA′), définis par le code AltaRica suivant :

node MainA

sub N : nA;

event a,tau >>b;

trans true |- a,tau ,,b -> ;

syn

<a,N.a>;

<b,N.b>;

<,N.>;

<tau ,N.tau >;

edon

node MainA '

sub N : nA ';

event a,tau >>b;

trans true |- a,tau ,,b -> ;

syn

<a,N.a>;

<b,N.b>;

<,N.>;

<tau ,N.tau >;

edon

Les nœudsMainA et MainA′ synchronisent chaque événement de N avec un événement homonyme
et définissent les priorités suivantes :τ > c > b.

s0

s1

s3

< a,N.a >

< ǫ,N.ǫ >

< ǫ,N.ǫ >

< c,N.c >

< ǫ,N.ǫ >

s′0/0

s′1/0

s′1/1

s′2/1

< a,N.a >

< ǫ,N.ǫ >

< τ,N.τ >

< ǫ,N.ǫ >

< b,N.b >

< ǫ,N.ǫ >

< ǫ,N.ǫ >

FIG. 4.23: Sémantique des nœudsnA etnA′

Adaptons les relationsRelF etRelEvt précédentes aux nœudsMainA etMainA′.

RelF(a: mainA!, a':nA '!) := (a.N.s = a'.N.s);

RelEvt(e: mainA!ev, e': mainA '!ev) := (e.=''a'' & e'.=''a'')

| (e.=''b'' & e'.=''b'')

| (e.='''' & e'.='''')

| (e.='' '' & e'.='' '')

| (e.='' '' & e'.=''tau '');
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Supposons que ces deux nœuds soient contenus respectivement dans les nœudsMainA etMainA′ qui
imposent les priorités suivantes : les priorités imposées par les nœudsMainA et MainA′ (τ > c > b)
ont pour conséquence qu’un seul chemin est possible dans chacun de ces deux nœuds :

– ac dans le nœudMainA
– ab dans le nœudMainA′

Le chemina ne qb-simule pas le cheminab, donc le nœudMainA ne qb-simule pas le nœudMainA′.

Ce contre-exemple montre que définir des priorités entre desévénements observables et des événe-
ments non observables ne permet pas de maintenir des propriétés de bisimulation faible dans le cas de la
composition.

Étudions la question de la diffusion dans les synchronisations.

4.4.7.2 Non-préservation de la compositionnalité due à la notion de diffusion dans les syn-
chronisations

Exemple 4.9

SoientnA etnA′ deux nœuds AltaRica définis par le code ci-dessous :

node nA

state s: [0,2℄;

event a,b;

trans s=0 |- a -> s:=1;

s=1 |- b -> s:=2;

init s:=0;

edon

node nA'

state s: [0,2℄;

t: [0,1℄;

event a,tau,b;

trans s=0 |- a -> s:=1;

s=1 and t=0 |- tau -> t:=1;

s=1 and t=1 |- b -> s:=2;

init s:=0;

t:=0;

edon

Désignons parsi (resp.s′i) les états denA (resp.nA′) tels que s = i. La sémantique des nœudsnA et
nA′ est représentée par les STI ci-après :

s0

s1

s2

a

ǫ

b

ǫ

ǫ

s′0/0

s′1/0

s′1/1

s′2/1

a

ǫ

τ

ǫ

b

ǫ

ǫ

FIG. 4.24: Sémantique des nœudsnA etnA′

Les nœudsnA etnA′, définis ci-dessus, ne contiennent pas de variable de flux. Néanmoins, considérons
que deux états sont en relation s’ils disposent de la même valeur pour la variable d’états. La relationRelF
s’écrit :

RelF(a: nA!, a': nA '!) := (a.s = a'.s);
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D’autre part, considérons la relationRelEvt, identité des étiquettes, suivante :

RelEvt(e: nA!ev, e': nA '!ev) := (e.=''a'' & e'.=''a'')

| (e.=''b'' & e'.=''b'')

| (e.='' '' & e'.='' '')

| (e.='' '' & e'.=''tau '');

Déclaronsτ etǫ comme les événements non observables de ces nœuds à l’aide des relations suivantes :

isTau_A(e : nA!ev) := (e.="");

isTau_A '(e : nA '!ev) := (e.="")|(e.="tau ");

Le cheminab denA est équivalent au cheminaτb denA′, doncnA qb-simulenA′.
Supposons maintenant quenA etnA′ sont des composants des nœudsMainA etMainA′ (contenant

respectivementnA etnA′), définis par le code AltaRica suivant :

node MainA

sub N : nA;

state s1,s2 : bool;

event a,b;

trans

s1 |- a -> s1:= false;

not s1 and s2 |- b -> s2:=false;

syn

<a,N.a>;

<b,N.b?>;

init s1:=true;

s2:=true;

edon

node MainA '

sub N : nA ';

state s1 ,s2 : bool;

event a,b;

trans

s1 |- a -> s1:= false;

not s1 and s2 |- b -> s2:= false;

syn

<a,N.a>;

<b,N.b?>;

init s1:=true;

s2:=true;

edon

Les nœudsMainA et MainA′ synchronisent l’événementb avec l’événementN.b (i.e. l’événementb
du nœud filsN ) si possible.

La figure ci-dessous représente les sémantiques des nœudsMainA etMainA′. Par souci de lisibilité,
les boucles d’un état sur lui-même, étiquetées< ǫ,N.ǫ >, n’apparaissent pas. Chaque état deMainA
dispose d’une étiquette de la formesx oùx représente la valeur de la variables. Chaque état deMainA′

dispose d’une étiquette de la formeu, v, sx/y où u et v sont les valeurs respectives des1 et s2, x est la
valeur des ety est la valeur des.

s0

s1

s2

a

b

true, true, s′0/0

false, true, s′1/0

false, true, s′1/1 false, false, s′1/0

false, false, s′2/1 false, false, s′1/1

< a,N.a >

< ǫ,N.tau > < b,N.ǫ >

< b,N.b > < ǫ,N.tau >

FIG. 4.25: Sémantique des nœudsMainA etMainA′

Définir l’événementτ comme non observable revient à le synchroniser avecǫ.
Dans le nœudMainA, outre les événementsǫ possibles à partir de chaque état, les chemins sont de la
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formeab.
Dans le nœudMainA′, une fois l’événementa tiré, deux synchronisations sont tirables :< ǫ,N.τ > et
< b,N.ǫ >.
Si la première transition est tirée, il est possible de tirer< b,N.b > et le chemin alors joué est équivalent
observationnellement au chemin deMainA.
Si la seconde transition est tirée, l’événementN.b ne peut plus être tiré (carb a déjà été tiré), donc le
chemin n’est pas jouable surMainA.

La transition étiquetée< b,N.ǫ > du nœudMainA′ n’ayant pas d’équivalent dans le nœudMainA,
il n’y a pas de relation de simulation quasi-branchante entre ces deux nœuds.

Ce contre-exemple montre que la diffusion ne permet pas de préserver la simulation quasi-branchante
telle qu’elle est définie.

4.4.8 SÉMANTIQUE INTUITIVE

Pour pouvoir établir un théorème de compositionnalité, il nous est nécessaire de proposer une séman-
tique à l’extension du langage AltaRica introduisant une notion d’observabilité aux événements et aux
transitions.

Les restrictions que nous venons d’identifier sont communesà celles identifiées pour la relation de si-
mulation. Les définitions de la syntaxe abstraite, de la sémantique des composants et des nœuds AltaRica
que nous proposons sont donc naturellement proches de celles proposées pour la simulation. Afin de dis-
tinguer les définitions suivantes des définitions d’origine, nous parlerons de composants et nœuds AltaRica
étendu.

Pour ne pas multiplier les références, la suite de ce chapitre s’appuie sur le langage AltaRica tel que
défini par Gérald Point.

4.4.8.1 Sémantique des composants

Un composant AltaRica étendu sans priorité ni diffustion est un composant AltaRica sans priorité ni
diffusion pour lequel les événements et les transitions sont chacun classés en deux catégorie : observable
ou non observable.

Proposition 4.3
La syntaxe abstraite d’un composant AltaRica étendu sans priorité ni diffusion est similaire à la défini-
tion 4.1.3en considérant :
– pour la relation d’ordre strict<, la relation∅ (i.e. tous les événements sont incomparables entre eux) ;
– E = E+ ∪ Eτ est un ensemble fini d’événements où

– E+ est un ensemble fini d’événements observables
– Eτ est un ensemble fini d’événements non observables
– ǫ est un événement distingué appartenant àEτ .

– M = M+ ∪Mτ est un ensemble demacro-transitions (g, e, a) telles que :
– g ∈ F est une formule appeléegarde ; elle doit vérifiervlib(g) ⊆ VC ;
– M+ ⊆ F× E+ × T

VS oùe ∈ E+ est l’événement observable déclenchant la transition ;
– Mτ ⊆ F× Eτ × T

VS oùe ∈ Eτ est l’événement non observable déclenchant la transition ;
– a : VS → T est une application qui associe à toute variable d’état un terme a(s) tel que

vlib(a(s)) ⊆ VC .
L’ensembleMτ contient implicitement la macro-transition(gǫ, ǫ, aǫ) où gǫ = tt et aǫ est l’identité sur
VS .

La sémantique d’un composant AltaRica étendu est un STIE. Cependant, un STIE ne diffère d’un STI
que par la notion d’observabilité des événements et transitions. La proposition suivante décrit la sémantique
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d’un composant AltaRica étendu, par rapport à celle d’un composant AltaRica.

Proposition 4.4
La sémantique d’un composant AltaRica étendu sans prioriténi diffusion est obtenue en appliquant la
définition4.1.4avec la relation∅ pour relation d’ordre strict< ([[M ]]↾ ∅ = [[M ]]) et en considérant :
– T = T+ ∪ Tτ est telle queT = [[M+]] ∪ [[Mτ ]] où :

– T+ ⊆ S × F × E+ × S et [[M+]] =
⋃

t∈M+
[[t]]

– Tτ ⊆ S × F × Eτ × S et [[Mτ ]] =
⋃

t∈Mτ
[[t]]

– [[(g, e, a)]] = {(s, f, e, t) | ∃l ∈ DVL , (s, f, l) ∈ [[A ∧ g]] ∧ t = a[s, f, l]} où a[s, f, l] dénote la
valuation des variables d’état telle que pour toutv ∈ VS , a[s, f, l](v) = [[a(v)]](s, f, l).

4.4.8.2 Sémantique des nœuds

La sémantique d’un nœud AltaRica s’appuie sur la notion de vecteur de synchronisation. Tout vecteur
est composé d’un événement par sous-nœud. Si aucun événement n’est spécifié pour un composant dans un
vecteur, ce vecteur est implicitement complété par l’événementǫ pour ce composant. Afin de proposer une
définition de la sémantique d’un nœud AltaRica étendu qui ne diffère pas trop de la sémantique d’origine,
nous conservons ce principe de complétion des vecteurs de synchronisation. Bien que l’événementǫ soit
non observable, nous le distinguons des autres événements non observables.

L’extension du langage concerne principalement les transitions. Nous proposons le principe suivant :
– une transition d’un nœud AltaRica étendu est non observable si tous les événements du vecteur de

synchronisation, qui étiquette cette transition, sont nonobservables ;
– une transition d’un nœud AltaRica étendu est observable siau moins un événement du vecteur de

synchronisation qui étiquette cette transition est observable.

La proposition suivante formalise ces principes.

Proposition 4.5 (Nœuds étendus sans priorité ni diffusion –Sémantique)
La sémantique d’un nœud AltaRica étenduN est le STIE[[N ]] = 〈E,F, S, π, T 〉, comparable au STI
d’un nœud AltaRica pour lequelTN aurait les propriétés suivantes :
– TN = TN+ ∪ TNτ :
– TN+ ⊆ S × F × V × S est défini par〈(s0, . . . , sn), f, u, (t0, . . . , tn)〉 ∈ TN+ si et seulement si

il existef0 = (f, f1, . . . , fn) ∈ π0(s0) et u = (e0, . . . , en) tels qu’il existej ∈ [O,n] pour lequel
ej ∈ E+ et (sj , fj , ej , tj) ∈ T+i

et que, de manière générale, pour touti ∈ [0, n] :
– ei ∈ E,
– (si, fi, ei, ti) ∈ Ti

– fi ∈ πi(si),
– TNτ ⊆ S × F × V × S est défini par〈(s0, . . . , sn), f, u, (t0, . . . , tn)〉 ∈ TNτ si et seulement si il

existef0 = (f, f1, . . . , fn) ∈ π0(s0) etu = (e0, . . . , en) tels que pour touti ∈ [0, n] :
– ei ∈ Eτ ,
– (si, fi, ei, ti) ∈ Tτi

– fi ∈ πi(si),

Théorème 4.4
SoientN = 〈VF , E,N0, . . . ,Nn, V 〉 et N ′ = 〈VF , E,N ′

0, . . . ,N
′
n, V 〉 deux nœuds AltaRica sans

priorité et sans vecteur de diffusion tels que pour touti = 0 . . . n, [[Ni]] qb-simule[[N ′
i ]] alors [[N ]]

qb-simule[[N ′]].

Preuve : Considérons la relation de simulation quasi-branchante interfacée de la définition4.4.6pour
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laquelle les relationsRelF etRelEvt sont respectivement l’identité des flux et l’identité des événements.
Soit R la relation entre[[N ]] et [[N ′]] suivante :(~s, ~s′) ∈ R si et seulement si, pour touti, il existeRi,

une relation de simulation quasi-branchante interfacée entre [[Ni]] et [[N ′
i ]], telle que(si, s

′
i) ∈ Ri.

Montrons que R est une relation de simulation quasi-branchante interfacée.

1. ~s′ = 〈s′0, ..., s
′
n〉 ∈ S′

∀i ∈ [0, n], Ri est une relation de simulation quasi-branchante interfacée
donc, pour tout i,∀s′i ∈ S′

i,∃si ∈ Si tel que(si, s
′
i) ∈ Ri.

Soit~s = 〈s0, ..., sn〉, on a bien, par définition deR, (~s, ~s′) ∈ R.

2. Montrons que :

(a) pour toute transition(~s′, f ′, τ, ~t′) ∈ T ′
Nτ , pour tout~s ∈ S, si (~s, ~s′) ∈ R alors il existe~t ∈ S

tel que(~s, f, τ∗,~t) ∈ T ∗
τ et (~t, ~t′) ∈ R.

Soient(~s′, f ′, τ, ~t′) ∈ T ′
Nτ et~s ∈ S tel que(~s, ~s′) ∈ R.

Par définition de la sémantique des nœuds étendus sans priorité ni diffusion,(~s′, f ′, e, ~t′) ∈ T ′
τ

si et seulement si il existef ′
0 = (f ′, f ′

1, . . . , f
′
n) ∈ π′

0(s
′
0) et e = (e0, . . . , en) tels que pour

tout i ∈ [0, n], (s′i, f
′
i , e

′
i, t

′
i) ∈ T ′

τi
ete′i est non observable.

Nous désignons parτ tout événement non observable ainsi que l’étiquette d’un vecteur de
synchronisation ne contenant que des événements non observables.
Par hypothèse,N ′

i est qb-simulé parNi pour i = 0, ..., n et, d’après la définition4.4.6,
pour toute transition(s′i, f

′, τ, t′i) ∈ T ′
τi

si (si, s
′
i) ∈ R alors il existe une transition

(si, f
′, τ∗, ti) ∈ T ∗

τi
.

Nous en déduisons que, pour tout i, il existe(si, f
′
i , τ

ni , ti) ∈ T+
iτ , où ni est le nombre de

transitions étiquetéesτ nécessaires depuissi pour atteindreti, et(ti, t′i) ∈ R.
Donc(~s, f ′, τN ,~t) ∈ T+

Nτ avec~t = 〈t0, ..., tn〉 ∈ S et N désigne le nombre total de transitions
τ compris entremax(ni), lorsque les événements non observables des nœudsNi sont
synchronisés, et

∑n
i=0 ni, lorsqu’aucun événement non observable n’est synchronisé.

(b) pour toute transition(~s′, f ′, e, ~t′) ∈ T ′
N+, pour tout~s ∈ S, si (~s, ~s′) ∈ R alors les états~u,~t ∈ S

existent tels que(~s, f ′, τ∗, ~u) ∈ T ∗
Nτ , (~u, f ′, e,~t) ∈ T ∗

N+, (~u, ~s′) ∈ R et (~t, ~t′) ∈ R.

Soient(~s′, f ′, e, ~t′) ∈ T ′
N+ et~s ∈ S tel que(~s, ~s′) ∈ R.

La preuve formelle étant lourde en raison des nombreux indices, nous proposons une preuve
intuitive plus facile à lire.
Par hypothèse, pour touti ∈ [0, n],N ′

i est qb-simulé parNi. Une transition observable deN ′

est étiquetée par un vecteur de synchronisation composé d’au moins un événement observable :
– pour tout événement observable du vecteur : d’après la définition 4.4.6de la simulation quasi-

branchante, pour toute transition étiquetée par l’événement observablee′j du composantN ′
j ,

il existe un chemin de la formeτ∗e′j du composantNj et les états atteints respectifs sont en
relation ;

– pour tout événement non observable du vecteur : nous avons prouvé ci-dessus que, pour tous
les autres composantsN ′

i , i ∈ [0, n] et i 6= j, dont l’événement au sein du vecteur est non
observables, l’état atteint par la transition non observable est en relation avec l’état atteint
par un chemin non observable de la formeτ∗ dansNi.

Les différents chemins peuvent être de longueurs différentes. Or, d’après la sémantique d’Al-
taRica, l’événementǫ est possible depuis toute configuration. Nous pouvons donc ajouter des
transitions étiquetées parǫ afin d’obtenir des chemins de même longueur, i.e. dont la longueur
est égale au plus long cheminτ∗e. Comme nous considérons cet événement comme non ob-
servable, cet ajout respecte la définition de la simulation quasi-branchante. Donc l’état atteint
par une transition observable deN ′ est en relation avec l’état deN atteint par un chemin de la
formeτ∗e. On en déduit queR est une relation de simulation quasi-branchante interfacée.

3
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4.5 LE RAFFINEMENT ALTA RICA COMPARÉ

La notion de raffinement fait généralement référence à la méthode B créée par J.R.Abrial [Abr96].
Cependant, cette notion est jugée trop restrictive par certains. Des travaux tels que le retrenchment s’in-
spirent du raffinement pour proposer une approche jugée plusadaptée à l’industrie. Enfin, le raffinement
n’est que rarement dissocié de son dual : l’abstraction. La vérification de propriété par abstraction assistée
est au cœur de l’approche Counter-Example Guided Abstraction Refinement (CEGAR) qui fait l’objet de
recherches actuellement.

Ces trois notions liées au raffinement AltaRica sont présentées dans la suite de cette section.

4.5.1 LE RAFFINEMENT ALTA RICA ET LA MÉTHODE B

Le raffinement AltaRica, que nous proposons, s’inspire de caractéristiques de la méthode B [Abr96] :
les modèles sont développés progressivement, par des transformations successives, et sont construits de
façon structurée et modulaire.

Contrairement au langage AltaRica créé pour réaliser des analyses de sûreté de fonctionnement des
systèmes, la méthode B a pour but le développement de logiciels. Ainsi, la méthode B considère trois types
d’objets :

– la machine abstraitedéfinit les ensembles, les constantes, les variables et les opérations qui mod-
élisent les données et les services d’un logiciel, fixant ainsi l’interface, le mode et les conditions
d’utilisation de ses constituants ;

– lesraffinementsenrichissent progressivement et en vérifiant certaines conditions, les machines ab-
straites, pour tendre vers une représentation concrète ;

– l’ implantationconstitue le dernier raffinement d’une machine abstraite etreprésente un modèle exé-
cutable.

La méthode B repose sur les notions d’invariant et d’obligations de preuves. Chaque objet contient
une rubriqueinvariant qui permet de relier les variables d’un raffinement avec les variables de la machine
abstraite ou du raffinement précédent : on parle d’invariant de collage. L’invariant définit également des
conditions qui doivent être préservées par toutes les opérations. Le raffinement n’est validé qu’une fois que
la préservation est prouvée : on parle d’obligations de preuves. Les obligations de preuves sont générées
pour assister l’utilisateur.

D’une certaine manière, le raffinement AltaRica reprend la notion d’invariant de collage :
– la compositionnalité, que nous souhaitons préserver, implique la conservation des variables de flux ;
– la relationRelF spécifie les liens entre variables du nœud abstrait et variables du nœud détaillé.

Le modèle AltaRica le plus abstrait impose donc les variables de flux, tout comme la machine abstraite
B. Vis-à-vis des variables de flux considérées dans la relation RelF, un nœud AltaRica détaillé raffine un
nœud abstrait si ce dernier peut le simuler. Autrement dit lenœud détaillé restreint certains comportements,
par exemple en précisant la garde de transitions.

Si les outils associés à la méthode B assistent l’utilisateur dans la vérification du raffinement, l’outil
MecV effectue cette opération automatiquement, dès lors que les critères de comparaison sont définis (c.f
les relationsRelF etRelEvt). Cependant, MecV ne fournit pas de justification lorsque leraffinement n’est
pas vérifié. La vérification des relations de simulation et simulation quasi-branchante est réalisée en deux
étapes : recherche des couples d’état en relation puis vérification que tout état initial du nœud détaillé est
simulé ou qb-simulé par un état initial du nœud abstrait. La première étape permet, par déduction, d’iden-
tifier les états du nœud détaillé qui ne sont pas simulés. Dès lors, sur des modèles de taille raisonnable,
pour lesquels l’automate est lisible, l’utilisateur peut chercher un chemin de l’état initial jusqu’à cet état
non simulé pour comprendre en quoi le nœud détaillé ne raffinepas le nœud abstrait. Sur des modèles pour
lesquels l’automate n’est pas lisible, il serait envisageable d’automatiser cette recherche.

4.5.2 LE RETRENCHMENT

Robert Banach, de l’université de Manchester, estime dans [BP98] que le termeraffinementévoque
communément deux techniques :
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– la première, au sens strict, consiste à conserver les entrées/sorties, affaiblir les pré-conditions des
opérations et renforcer leurs post-conditions ;

– la seconde consiste à définir des exigences dans une spécification très abstraite progressivement
raffinée en précisant les détails manquants.

R. Banach s’intéresse à la seconde forme de raffinement qu’iljuge trop restrictive vis-à-vis des méthodes
de travail habituelles en matière d’ingénierie des modèles: selon lui, entre autres constats, les concepteurs
ont une idée intuitive précise du modèle détaillé, mais pas du modèle abstrait. En réponse aux restrictions
identifiées, R.Banach et M.Poppleton proposent, dans [BP98], une technique alternative baptiséeretrench-
ment.

Le retrenchment s’inspire du raffinement de la méthode B pourpermettre d’enrichir une description en
structurant son évolution. Les concepts de la méthode B, tels que les obligations de preuve, sont conservés
et adaptés. Ainsi, le retrenchment autorise, entre autres,les changements de type.

Dans le raffinement AltaRica que nous proposons, la relationRelF permet de choisir les flux à com-
parer. Un raffinement stricte met en relation toutes les variables de flux des nœuds à comparer. Cependant,
une relationRelF ne portant que sur un sous-ensemble de ces variables de flux constitue un assouplisse-
ment des contraintes du raffinement, comparable aux motivations du retrenchment.

4.5.3 COUNTER-EXAMPLE GUIDED ABSTRACTION REFINEMENT

Le raffinement dans les méthodes formelles est souvent associé à la notion complémentaire d’abstrac-
tion. Vérifier qu’un modèleM satisfait une propriétéϕ s’avère difficile lorsque l’espace d’état deM est
grand. Considérant l’abstraction de l’espace d’état commeune solution au problème d’explosion com-
binatoire, l’approche CEGAR [CGJ+03] (Counter-Example Guided Abstraction Refinement) proposede
vérifier la propriété de sûretéϕ en s’aidant de modèles abstraits construits automatiquement. L’approche
se décompose ainsi :

1. un modèle initialM0, très abstrait, est automatiquement généré ;

2. la propriétéϕ est vérifiée par model-checking sur le modèleM0 :
– siM0 |= ϕ, alorsM |= ϕ,
– sinon, le model-checker fournit un contre-exempleC0,

3. le contre-exempleC0 est simulé sur le modèleM :
– s’il s’avère qu’il est correct, alors il permet de conclurequeM 6|= ϕ,
– si la simulation ne conduit pas dans un état qui contreditϕ, alors le modèleM0 est trop abstrait et

il est donc nécessaire de le raffiner,

4. un modèleM1 est généré à partir deM0 de façon à exclure le contre-exempleC0 ;

5. l’opération 2 est menée de nouveau sur le modèleM1.

Les états accessibles du modèle abstrait constituent une sur-approximation des états accessibles du modèle
concret.

Nous avons fait le choix de ne pas orienter nos travaux vers cette approche mais de nous concentrer
uniquement sur le raffinement. Fares Chucri, doctorant au LaBRI, étudie l’approche CEGAR pour des
modèles AltaRica en s’appuyant sur le model-checker MecV.

4.6 CONCLUSION

La notion de raffinement est classiquement associée à celle de simulation : un modèle détaillé raffine
un modèle abstrait si le modèle abstrait simule le modèle détaillé. Nos travaux se sont donc orientés vers
l’étude de relations de type simulation. Le langage AltaRica est compositionnel et pensé pour la sûreté de
fonctionnement des systèmes ; or, cette dernière s’intéresse à la préservation des séquences de défaillances.
Nous avons donc cherché à définir des relations préservant, àla fois, la compositionnalité et les traces. Notre
étude s’est portée sur la relation de simulation classique ou forte, pour laquelle tous les événements sont
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comparables, et sur la relation de simulation quasi-branchante, pour laquelle tout événement dit “observ-
able” est comparé à un chemin composé d’un événement observable précédé par une suite d’événements
dits “non observables”.

Nous avons prouvé que ces deux relations préservent la compositionnalité sous certaines restrictions
communes : les modèles comparés ne doivent contenir ni priorité entre événements, ni diffusion dans
les vecteurs de synchronisation. De plus, nous sommes parvenus à démontrer que la première relation de
simulation préserve les traces, et donc, les séquences (obtenues en ne conservant que les étiquettes des
transitions dans les traces). Forts de ce résultat, nous avons proposé un algorithme permettant de calculer
les séquences d’un nœud détaillé à partir des séquences d’unnœud et avons donc pleinement atteint notre
objectif concernant cette relation.

En revanche, l’étude de la simulation quasi-branchante, motivée par le souhait qu’un nœud abstrait
puisse être raffiné par un nœud détaillé composé de sous-nœuds, nous a confronté au besoin d’enrichir la
sémantique du langage AltaRica et donc d’adapter les outilsexistants. Malgré cela, étant convaincus de
l’intérêt de cette relation, nous avons souhaité et sommes parvenus à établir un théorème de composition-
nalité, mais n’avons pas poursuivi notre étude au-delà.

Les résultats que nous avons obtenus sont positifs dans l’optique d’une industrialisation de l’approche.
L’implémentation de l’algorithme évoqué ci-dessus constituerait une première étape dans ce sens et com-
pléterait le raffinement par simulation. Une seconde étape reviendrait à compléter le raffinement pas si-
mulation quasi-branchante : cela nécessiterait d’établirdes relations entre traces/séquences, puis de définir
et implémenter un algorithme de calcul de séquences du nœud détaillé à partir des séquences du nœud
abstrait.

Les objectifs initiaux nous imposaient le langage AltaRicaet l’outil MecV, seul capable à ce moment
là de traiter directement du code AltaRica. De plus, nous avons choisi deux relations par rapport aux
besoins industriels identifiés dans le domaine aéronautique. Les langages formels, les outils dédiés et les
applications industrielles évoluant, le raffinement AltaRica peut donner lieu à de nouvelles recherches pour
répondre aux questions suivantes :

– Existe-t-il des langages vers lesquels une traduction préserverait la sémantique AltaRica ?
– Ces langages disposent ils d’outils adaptés à l’approche que nous avons définie ?
– Vis-à-vis des opérations que doit réaliser l’outil support à notre approche, existent-ils des outils plus

performants ou capables de justifier un non-raffinement ?
– Certains principes de construction d’architecture de système nécessitent-ils d’étudier de nouvelles

relations, comme par exemple la boundary-branching simulation présentée dans l’annnexeB ?
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55
UTILISATION DU RAFFINEMENT POUR LE
DÉVELOPPEMENT DE SYSTÈMES SÛRS

Nous avons deux motivations pour utiliser le raffinement pour le développement des systèmes sûrs :
– l’analyse progressive des modèles pour suivre le niveau dedéfinition des systèmes ;
– l’analyse de systèmes aéronautiques interfacés (cf. chapitre 1.2.

a) Analyse progressive des systèmes

La conception d’un nouvel avion est un processus de développement industriel long et coûteux.
Chaque système embarqué est successivement spécifié, ébauché, dessiné, affiné. Plusieurs architectures
sont généralement réalisées avant qu’une soit ne retenue, puis fabriquée et finalement installée à bord. Le
choix d’une architecture de système n’est généralement arrêté que quelques années après les premières
ébauches. Chaque architecture est analysée pour vérifier sielle satisfait un certain nombre d’exigences
réglementaires. Le non-respect d’exigences peut nécessiter des corrections, voire la réalisation d’une nou-
velle architecture.

Afin d’optimiser les cycles de conception et de réduire les temps d’analyse et de correction, les indus-
triels cherchent à effectuer les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes au plus tôt. Cet objectif
sous-entend que les analyses sont menées de manière itérative, sur des architectures à différents niveaux
de maturité : les premières analyses traitent des architectures “grossières” afin d’écarter rapidement celles
qui ne sont pas conformes aux principales exigences, puis denouvelles analyses sont menées au fur et à
mesure que les spécifications d’architecture se précisent.

Nous avons montré que les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes peuvent être supportées
à l’aide de modèles formels et, plus particulièrement, dansle cas qui nous intéresse, à l’aide de modèles
AltaRica de propagation de défaillances. Dans une telle approche, les différents types d’analyse étant par-
tiellement automatisés, la modélisation du système reste l’étape la plus coûteuse : chaque description du
système doit être spécifiée puis implémentée et enfin validéeavant de pouvoir être analysée d’un point de
vue sûreté de fonctionnement des systèmes. Or chaque description d’un même système nécessite la réali-
sation d’un modèle. Pour répondre à l’objectif industriel de réduction des coûts de conception, nous avons
cherché à optimiser cette approche en supportant la validation à l’aide de principes de raffinement : un
composant détaillé qui raffine un composant abstrait n’introduit pas de nouveaux modes de défaillance et
préserve les exigences qualitatives du composant abstrait(i.e. le nombre minimum de défaillances néces-
saires pour atteindre un mode de défaillance ou une situation redoutée).

b) Analyses multi-systèmes

Les analyses de type SSA (cf. paragraphe1.2.2) traitent en détail un système et peuvent être réalisées à
l’aide d’un modèle formel. Cependant, il s’avère que les systèmes autonomes (i.e. remplissant une fonction
sans interaction avec un autre système) sont rares, car toutsystème nécessite généralement au moins une
alimentation en énergie. Les analyses de type SSA, bien que mono-système en apparence, nécessitent donc
de prendre en compte les défaillances des systèmes en interface dont l’effet influe sur le système au centre
de l’étude. Par exemple, le système de contrôle de la gouverne de direction présenté dans le chapitre3 est
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interfacé aux systèmes de génération et distribution électrique et hydraulique, eux-mêmes interfacés avec
les moteurs.

Pour répondre à cette problématique, l’approche utilisée aujourd’hui par Airbus considère un type
particulier de défaillance appelédéfaillance de système en interface, en anglais Dependent System Failure
(DSF). Une DSF apparaît dans un arbre de défaillances ou un diagramme de dépendance comme un mode
de défaillance, sa probabilité d’occurrence étant définie par ailleurs. Généralement, une DSF d’un système
A dans l’analyse d’un systèmeB correspond à une situation redoutée (FC) pour le systèmeA qui fait
l’objet d’une analyse comme toute FC.

Réaliser des analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes à l’aide de modèles permet, en
connectant deux modèles, de réaliser une analyse multi-systèmes. Cependant, connecter deux modèles
détaillés expose au risque d’explosion combinatoire lié augrand nombre d’états possibles. Pour prévenir
ce risque, nous proposons d’adapter la notion de DSF à l’approche FPM en réalisant un modèle abstrait
de chaque système en interface. L’analyse multi-système peut alors être conduite sur un modèle composé
d’un système détaillé connecté à des systèmes de type DSF. Afin d’assurer la cohérence entre le modèle
détaillé et le modèle DSF d’un même système, nous proposons d’utiliser une technique de raffinement en
vérifiant certaines relations entre les modèles.

Un modèle formel peut être enrichi de multiples façons. Compte tenu du formalisme AltaRica et des
caractéristiques des modèles de type FPM, nous nous intéressons principalement à l’ajout ou la modifica-
tion de défaillance, à la décomposition d’un nœud en une hiérarchie de sous-nœuds, à la modification des
règles de reconfiguration d’un contrôleur.

Dans la suite de ce chapitre, nous illustrons comment utiliser les relations de raffinement définies dans le
chapitre4 pour répondre aux besoins industriels évoqués ci-dessus. Dans un premier temps, nous décrivons,
sur l’exemple d’un calculateur embarqué, les nœuds AltaRica et les relations MecV requis pour exploiter
les relations du chapitre4 implémentée dans le langage MecV. Dans un second temps, toujours sur ce même
exemple, nous décrivons les étapes successives à réaliser en vue d’établir qu’un nœud détaillé raffine un
nœud abstrait. Dans un troisième temps, nous appliquons cette méthode de vérification du raffinement sur
un modèle plus important représentant un système de génération et de distribution électrique. Après avoir
dressé un bilan de nos expérimentations, nous situons la méthode que nous proposons par rapport à d’autres
approches comparables de raffinement.

5.1 MODÉLISATION POUR LE RAFFINEMENT

Le raffinement que nous souhaitons appliquer s’appuie sur lemodel-checker MecV pour vérifier des
relations entre deux modèles AltaRica. Les relations, présentées dans le chapitre précédent et écrites en
langage MecV, nécessitent des informations sur les modèlesqui ne peuvent pas être définies dans le langage
AltaRica, comme par exemple, la notion d’événement non observable ou de flux équivalents. Ajouter ces
informations au langage AltaRica reviendrait à proposer une extension du langage qui nécessiterait la mise
à jour de la sémantique du langage et conduirait certainement à une modification importante des outils
associés. Pour contourner cette difficulté, nous spécifionsces informations complémentaires du modèle
AltaRica dans un fichier de spécification MecV.

Avant de nous intéresser à la vérification du raffinement pourla sûreté de fonctionnement des systèmes,
nous présentons l’exemple d’un calculateur embarqué que nous utiliserons par la suite : plusieurs descrip-
tions sont modélisées en langage AltaRica tandis que les données requises par les relations permettant de
vérifier le raffinement sont spécifiées en MecV.

5.1.1 MODÉLISATION ALTA RICA

5.1.1.1 Exemple d’un calculateur embarqué

Afin d’illustrer les idées développées dans la suite de ce chapitre, nous considérons un calculateur,
baptiséCpu, pour lequel nous proposons plusieurs descriptions à des niveaux de détail différents.

110



5.1. MODÉLISATION POUR LE RAFFINEMENT

Chaque description aborde une forme différente d’enrichissement de modèle :
– l’ajout d’un événement et de la transition correspondante;
– l’ajout d’une variable d’entrée ayant une influence sur unesortie ;
– la modification de la garde d’une transition en ajoutant unecondition sur une entrée ;
– la décomposition d’un composant en sous-composants ;
– l’ajout de synchronisations.

Chaque description est accompagnée du code AltaRica correspondant ; les portions de code de couleur
orange mettent en avant les ajouts et les modifications par rapport à la description précédente.

La représentation graphique sous forme d’automate (STI) ducomportement de certains composants est
présentée dans le paragraphe5.2.2afin d’illustrer les cas particuliers abordés.

a) Cpu0

Tout d’abord, une description très abstraite du calculateur se focalise sur les états accessibles qui corre-
spondent à différents modes de fonctionnement. Le composant initialement dans un état de bon fonction-
nement peut subir une défaillance conduisant à sa perte.

Le comportement du composantCpu0 est décrit par le code AltaRica suivant :

node Cpu0

state

Status :{ok,err ,lost};

flow

Output :{ok,err ,lost}:out;

event

loss;

trans

Status != lost |- loss -> Status := lost;

assert

Output = Status;

init

Status := ok;

edon

b) Cpu1

Une seconde description très abstraite du calculateur s’inspire de la description précédente en ajoutant
une défaillance entraînant un comportement erroné.

Le comportement du composantCpu1 est décrit par le code AltaRica suivant :

node Cpu1

state

Status :{ok,err ,lost};

flow

Output :{ok,err ,lost}:out;

event

loss,error;

trans

Status != lost |- loss -> Status := lost;

Status = ok |- error -> Status := err;

assert

Output = Status;

init

Status := ok;

edon
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c) Cpu2

La première étape de raffinement du calculateur consiste à considérer qu’un calculateur est alimenté
par une source électrique qui lui fournit la puissance nécessaire pour remplir son rôle. Cette alimentation
est indispensable au bon fonctionnement du calculateur caren cas d’absence, ce dernier ne transmet pas de
signal.

Ajouter ces informations au comportement du calculateur décrit précédemment revient à proposer un
nouveau modèle que nous appelonsCpu2 qui étend le modèleCpu1 en introduisant une nouvelle variable
de fluxPower représentant l’alimentation électrique. Nous modifions l’assertion pour décrire le fait qu’un
calculateur non alimenté ne transmet pas de signal. Le code AltaRica correspondant est le suivant :

node Cpu2

state

Status :{ok,err ,lost};

flow

Output :{ok,err ,lost}:out;

Power:bool:in;

event

loss ,error;

trans

Status != lost |- loss -> Status := lost;

Status = ok |- error -> Status := err;

assert

Output = ase {Power: Status ,

else lost};

init

Status := ok;

edon

d) Cpu3

La seconde étape de raffinement du calculateur consiste à considérer qu’un calculateur non alimenté
par une source électrique ne subit pas de défaillance.

Ajouter cette précision au comportement du calculateur décrit précédemment revient à proposer un
nouveau modèle que nous appelonsCpu3 qui étend le modèleCpu2 en modifiant les gardes des événements
loss et error pour décrire le fait qu’un calculateur non alimenté ne subitpas de défaillance. Le code
AltaRica correspondant est le suivant :

node Cpu3

state

Status :{ok,err ,lost};

flow

Output :{ok,err ,lost}:out;

Power:bool:in;

event

loss ,error;

trans

Power and Status != lost |- loss -> Status := lost;

Power and Status = ok |- error -> Status := err;

assert

Output = ase {Power: Status ,

else lost};

init

Status := ok;

edon
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e) Cpu4

La troisième étape de raffinement consiste à détailler la structure interne d’un calculateur avionique en
considérant l’architecture COMMAND/MONITORING classiquement utilisée par Airbus pour les calcu-
lateurs des commandes de vol.

FIG. 5.1: Architecture Com/Mon

Soit un calculateur, représenté par le nœudCpu4, contenant deux sous-calculateurs similaires, aussi
appelés “voies”,om pour command etmon pour monitoring, de typeCpu3, reliés à un comparateuromp
de typeCompator. Le comparateur transmet l’ordre reçu du calculateurom s’il est égal à l’ordre reçu du
calculateurmon. Un écart entre les deux ordres reçus déclenche un événementinstantané (de type Dirac(0))
baptisédetetion. La sortie du calculateur est alors définitivement perdue.

node Comparator

state

ErrorDeteted:bool;

flow

Output :{ok,err ,lost}:out;

Order_Com :{ok ,err ,lost}:in;

Order_Mon :{ok ,err ,lost}:in;

event

detetion;

trans

not ErrorDeteted

and Order_Com != Order_Mon |- detetion -> ErrorDeteted :=true;

assert

Output = ase {not ErrorDeteted : Order_Com ,

else lost};

init

ErrorDeteted := false;

extern

law <detetion > = Dira (0);

edon

Dans le composantCpu4, afin de distinguer les défaillances des calculateurs de la détection d’erreur
par le comparateur, il est nécessaire de définir des événements dansCpu4 et de les synchroniser avec des
événements des sous-nœuds. Ne souhaitant pas imposer de contraintes sur ces événements de haut niveau,
nous considérons qu’ils sont toujours possibles et sans effet. Le code AltaRica du nœudCpu4 est :

node Cpu4

sub

omp:Comparator ;

om ,mon:Cpu3;

flow
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Output :{ok,err ,lost}:out;

Power:bool:in;

event

single_failure <detetion;

trans

true |- single_failure ,detetion -> ;

syn

<single_failure ,om.loss >;

<single_failure ,mon.loss >;

<single_failure ,om.error >;

<single_failure ,mon.error >;

<detetion ,omp.detetion >;

assert

Output = omp.Output;

Power = om.Power;

Power = mon.Power;

om.Output = omp.Order_Com;

mon.Output = omp.Order_Mon;

edon

f) Cpu5

La quatrième étape de raffinement consiste à enrichir le modèle précédent en considérant plusieurs
défaillances simultanées. Compte tenu de l’architecture du calculateur, il est possible d’envisager deux
doubles défaillances : la double pertetotal_loss et la double erreurerror.

node Cpu5

sub

omp:Comparator ;

om ,mon:Cpu3;

flow

Output :{ok,err ,lost}:out;

Power:bool:in;

event

{single_failure ,total_loss ,error}<detetion;

trans

true |- single_failure ,total_loss ,error ,detetion -> ;

syn

<single_failure ,om.loss >;

<single_failure ,mon.loss >;

<single_failure ,om.error >;

<single_failure ,mon.error >;

<double_loss ,om.loss ,mon.loss >;

<error ,om.error ,mon.error >;

<detetion ,omp.detetion >;

assert

Output = omp.Output;

Power = om.Power;

Power = mon.Power;

om.Output = omp.Order_Com;

mon.Output = omp.Order_Mon;

edon
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5.1.1.2 Modélisation de l’observateur associé au calculateur

Nous avons montré, dans le chapitre3, qu’il est possible de représenter en AltaRica les situations
redoutées identifiées durant l’analyse préliminaire à l’aide d’un composant appeléobservateur. A chaque
situation redoutée est associée une sortie booléenne de l’observateur.

Pour illustrer cette notion, nous souhaitons observer l’état de l’ordre calculé par le calculateur et plus
particulièrement l’absence d’ordre ou la présence d’un ordre erroné. Nous considérons donc deux sorties
CpuLost etCpuErroneous. Le composant AltaRica est le suivant :

node Observer

flow

OrderFromCpu :{ok ,err ,lost}:in;

CpuLost ,CpuErroneous:bool:out;

assert

CpuLost = (OrderFromCpu = lost);

CpuErroneous = (OrderFromCpu = err);

edon

L’approche classique d’analyse d’un système consiste à vérifier que les séquences d’événements con-
duisant à une situation redoutée sont acceptables au regardde la criticité de la situation redoutée. Cette
approche est partiellement automatisée à l’aide d’outils de génération de séquences. Pour exploiter ces
outils et tirer profit de l’observateur modélisé, l’étude ducalculateur nécessite la création d’un modèle,
identifié Main_CpuX (X étant remplacé par le numéro de la version du calculateur étudié), qui permet
d’instancier le calculateur et l’observateur puis de définir les liens entre instances.

Afin de conserver la visibilité des événements du calculateur, nous déclarons dans le nœudMain_CpuX

un événement homonyme à chaque événement du nœudCpuX, ces deux événements étant ensuite synchro-
nisés.

Pour étudier le nœudCpu2, le modèleMain_Cpu2 est décrit comme suit :

node Main_Cpu2

sub

pu:Cpu2;

obs:Observer;

event

loss ,error;

trans

true |- loss ,error -> ;

syn

<loss ,pu.loss >;

<error ,pu.error >;

assert

pu.Output = obs.OrderFromCpu;

edon

Remarque

Il serait possible d’observer directement la valeur de la variable Output du composantpu. Cependant
l’observateur permet de formaliser les sorties redoutées qui font l’objet de l’analyse.

5.1.2 SPÉCIFICATION M ECV

5.1.2.1 Initialisation des relations MecV requises pour la vérification du raffinement

Comme précisé dans le paragraphe4.3.2, nous avons souhaité écrire des relations génériques permet-
tant de vérifier les relations de simulation interfacée et desimulation quasi-branchante interfacée. Pour y
parvenir, nous considérons les éléments suivants (à définirau préalable en fonction des nœuds à comparer) :

– RelF(s,s') : relation entre les variables de flux des 2 nœuds,
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– RelEvt(e,e') : relation entre les événements des 2 nœuds,
– transA(s,e,t) (resp.transA'(s',e',t')) : transitions des à t étiquetées pare du nœudA

(resp. les transitions des' àt' étiquetées pare' du nœudA'),
– initA(s) (resp.initA'(s)) : configurations initiales du nœudA (resp. du nœudA').

Ces éléments sont définis ou calculés en fonction des nœuds sur lesquels porte l’étude. Il est donc
nécessaire de les définir dans un fichier que nous nommeronsinit.MeV dans la suite de ce chapitre.

L’outil MecV ne tient pas compte des configurations initiales pour calculer l’espace d’état d’un nœud.
Pour restreindre ce dernier aux seuls états réellement possibles, il est donc nécessaire de calculer les états
accessibles à l’aide de la relationReahA (resp.ReahA'), présentée dans l’exemple2.1, pour le nœud
abstraitA (resp. pour le nœud détailléA'). Les relationstransA et transA', qui correspondent aux STI
à comparer, sont ensuite définies en fonction des états accessibles. SoitReahA les états accessibles d’un
nœudCpu, les transitions possibles de ce nœud sont obtenues par la relation MecV suivante :

transA(s,e,t) := (Cpu!t(s,e,t) & ReahA(s));

5.1.2.2 Choix des flux équivalents

La relationRelF permet concrètement de spécifier les variables sur lesquelles effectuer la comparaison
entre un état du nœud abstrait et un état du nœud détaillé.

L’état d’un nœud est défini soit par ses propres variables d’état, soit par les variables d’état de ses sous-
nœuds. Il apparaît donc plus naturel et plus pratique de baser la comparaison sur les variables de sortie et
éventuellement sur les variables d’entrée.

Le raffinement, lorsqu’il est vérifié, assure la cohérence entre deux nœuds en garantissant que les exi-
gences satisfaites par le nœud abstrait sont préservées parle nœud détaillé. Cette préservation peut être :

– globale, auquel cas la relationRelF concerne toutes les variables de flux symbolisant les flux
physiques, en vue de préserver la compositionnalité (i.e. pouvoir indifféremment connecter le nœud
abstrait ou le nœud détaillé avec d’autres nœuds compatibles) ;

– restreinte, auquel cas la relationRelF se focalise sur une variable de flux sortant d’un observateur,
en vue de préserver les exigences liées à la FC modélisée par cette variable.

Pour garantir la préservation d’exigences liées à plusieurs FC, nous proposons d’ajouter à l’observateur
une sortie booléenne traduisant la conjonction des FC.

Pour établir l’existence d’une relation de raffinement entre deux descriptions d’un calculateur, nous
comparons les états en vérifiant que l’ordre en sortie du calculateur est le même sur le modèle abstrait et
sur le modèle détaillé. Ainsi, en considérant le nœudCpu3 comme le nœud abstrait etCpu4 comme le nœud
détaillé, la relationRelF s’écrit :

RelF(s : Cpu3!, s' : Cpu4!) := (s.Output = s'. Output );

Remarque

Nous montrerons par la suite qu’il est nécessaire d’avoir des variables de flux similaires pour pouvoir établir
une relation entre deux nœuds.

5.1.2.3 Choix des événements équivalents

Les relations définies au chapitre4 nécessitent la spécification des événements en relation entre le
modèle abstrait et le modèle détaillé, ainsi que les événements non observables. Ces opérations s’avèrent
rapidement contraignantes lorsque la taille du modèle augmente. C’est pourquoi nous proposons deux
approches (une par relation) permettant d’effectuer une vérification préliminaire intuitive en se focalisant
sur les changements de variables de flux plutôt que sur les étiquettes des transitions.
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a) Relation de simulation : ignorer les étiquettes des transitions

La relation de simulation interfacée paramétrée définie précédemment nécessite la relationRelEvt
pouvant être interprétée comme une équivalence d’étiquette de transition (cf. chapitre4) entre le modèle
abstrait et le modèle détaillé. Or spécifier les événements en relation est une opération manuelle lourde
à réaliser. De plus, une défaillance du modèle détaillé peut, par exemple, être en relation avec plusieurs
défaillances du modèle abstrait. Ainsi, le nombre de relations entre événements abstraits et événements dé-
taillés croit rapidement lorsque le nombre de défaillancesaugmente dans un des modèles. La spécification
des événements en relation s’avère alors encore plus coûteuse.

Nous reprenons l’exemple du calculateur pour illustrer la difficulté de définir la relationRelEvt. Le
calculateurCpu4 décompose le calculateurCpu3. Du fait de la détection d’écart réalisée par le compara-
teur, toute défaillance de la voieom ou de la voiemon équivaut à une perte du calculateur, autrement
dit l’événementloss deCpu3 est à mettre en relation avec les événementsloss et error présents dans
chaque voie deCpu4, soit 4 événements au total.

Pour faciliter la vérification de l’existence d’une relation de simulation interfacée entre deux modèles,
nous proposons d’effectuer dans un premier temps, la vérification sans tenir compte des étiquettes, en ne
s’appuyant que sur la relationRelF. SoitCpu3 un nœud abstrait etCpu4 un nœud détaillé à comparer avec
Cpu3, cette hypothèse équivaut à considérer que tous les événements sont en relation. Cela s’exprime en
langage MecV par la relation suivante :

RelEvt(e : Cpu3!ev, e' : Cpu4!ev) := true;

La relationRelEvt définie ci-dessus sert à vérifier s’il existe une relation de simulation paramétrée
du modèle abstrait vers le modèle détaillé. La vérification peut établir que les deux modèles ne sont pas
en relation, auquel cas l’utilisateur aura économisé le temps de spécification de la relationRelEvt. Si la
vérification établit qu’une relation de simulation existe,il est alors possible :

– de procéder à une nouvelle vérification en appliquant une démarche rigoureuse de spécification des
événement en relation ;

– de calculer à l’aide de l’outil MecV les couples d’événements tels qu’un événement du modèle
abstrait est en relation avec un événement du modèle détaillé puis de vérifier que ces couples sont
corrects.

Des événements sont en relation s’ils étiquettent deux transitions dont les états de départ et d’arrivée
satisfont une relation de simulation interfacée paramétrée. La relation MecV correspondante est :

sim_evt(e,e') := <s><s'><t><t'>(transA(s,e,t) & transA '(s',e',t')

& sim(s,s') & sim(t,t'));

En considérant les relationsRelF etRelEvt décrites précédemment, le calculateurCpu3 simuleCpu4.
La relationsim_evt indique alors que des défaillances deCpu4 sont en relation avec des défaillances de
Cpu3 mais également avec l’événementǫ deCpu3. De même, l’événementǫ deCpu4 est en relation avec
les défaillances deCpu3. Ces résultats, surprenant au premier abord, se justifient par les deux types de
transition que peut étiqueter l’événementǫ :

– un changement de variable d’entrée ;
– une boucle d’un état sur lui-même ;
Une variable d’entrée est ditelibre si sa valeur n’est pas contrainte par une assertion en AltaRica LaBRI

ou si elle n’est pas reliée à un composant en AltaRica OCAS. Contrairement aux outils industriels, MecV
est capable de traiter des nœuds disposant de telles variables. Une variable libre d’un nœud peut changer
de valeur :

– indépendamment de tout événement du nœud, auquel cas la transition est étiquetéeǫ ;
– simultanément avec un événement du nœud, auquel cas la transition prend l’étiquette de l’événement.

La variablePower est libre dans notre comparaison. Elle peut ainsi prendre pour valeurfalse en étant
étiquetée parǫ dansCpu3 et par une défaillance dansCpu4 et inversement.

D’autre part,ǫ étiquette la transition sans changement d’état définie dansla sémantique du langage.
DansCpu3, si cette transition ne s’accompagne pas d’un changement devaleur d’une variable d’entrée,
les flux sortant restent inchangés. Du fait qu’une défaillance d’une des voies deCpu4 suffit pour que le
calculateur ne puisse plus transmettre d’ordre (i.e.Output = lost) les défaillances suivantes sont sans
effet et donc équivalente à une transitionǫ deCpu3.
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b) Relation de QBS : Événements observables ou transitions observables ?

La relation de simulation quasi-branchante, présentée dans4.4.8.2, s’appuie sur la notion d’observabil-
ité des événements.

En toute rigueur, il est nécessaire de différencier les événements observables des événements non
observables. Cependant, en pratique, il s’avère que cette distinction n’est pas toujours évidente.

Le fichierinit.meV, propre à chaque comparaison de nœuds, permet de spécifier les événements non
observables. Deux particularités importantes d’AltaRicaconcernent l’observabilité des événements :

– tout événement qui n’apparaît pas dans une synchronisation du nœud de plus haut niveau est automa-
tiquement synchronisé avec l’événementǫ (et donc considéré comme non observable) ;

– la visibilité d’un événement est non contextuelle : un événement non spécifié comme non observable
est considéré comme observable, quelque soit la configuration.

Considérons le calculateurCpu3. La détection d’une erreur ayant un effet irréversible (le signal en
sortie du calculateur est définitivement perdu), toute défaillance qui se produit après la détection n’aura
aucun effet et donc ne sera pas visible.

La visibilité d’un événement AltaRica étant permanente, ilest nécessaire de modifier le code du com-
posantCpu3 afin de différencier les événements observables des événements non observables. Une solution
d’implémentation consiste à :

1. déclarer une variable d’état booléenneobs initialisée àvrai, nécessaire pour différencier les 2 situ-
ations possibles ;

2. remplacer l’événementsingle_failure par deux événementssingle_failure_Obs et
single_failure_notObs ;

3. définir les vecteurs de synchronisation desingle_failure_Obs et single_failure_notObs,
identiques aux vecteurs de synchronisation desingle_failure ;

4. remplacer la transition précédemment écrite par 3 transitions distinctes, une par événement déclaré
deCpu3 :

obs |- single_failure_Obs -> ;

obs |- detetion -> obs := false;

not obs |- single_failure_notObs -> ;

Le changement de visibilité de cet exemple est marqué par un événement instantané. Or il n’est pas possible
de définir un tel événement dans tous les systèmes. Modéliserle changement de visibilité des défaillances
nécessite des modifications du modèle et introduit donc du jugement d’ingénieur, ce qui rend cette tech-
nique inutilisable en pratique.

Afin de proposer une signification intuitive de la notion d’observabilité pour des modèles de sûreté de
fonctionnement des systèmes, nous considérons la définition suivante : une défaillance est observable si les
conséquences de son occurrence sont visibles au niveau le plus haut considéré. Autrement dit, lorsqu’un
équipement est constitué de plusieurs composants, l’observabilité des défaillances des composants dépend
des effets visibles en sortie de l’équipement.

Pour faciliter la vérification, nous proposons une interprétation des notions detransition observableet
de transition non observable: une transition est observable si un changement d’état est visible (générale-
ment au niveau des flux sortants) lorsqu’elle se produit. Cesdeux types de transitions ne sont pas spécifiés
par l’utilisateur, mais calculés par comparaison entre l’état de départ et l’état final d’une transition. Soient
s ett deux états d’un nœud AltaRicanA, l’utilisateur définit à l’aide de la relationeqA les variables de flux
à comparer entre les étatss et t. Les transitions non observables, baptiséesTauTrans_A, et observables,
baptiséesObsTrans_A, du nœud abstrait sont calculées par les formules MecV suivantes :

TauTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & eqA(s,t));

ObsTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & ~eqA(s,t));

En considérant des événements non observables, recensés par la relationisTau, les deux types de
transitions sont alors calculés par les formules MecV suivantes :
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TauTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & isTau_A(e));

ObsTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & ~isTau_A(e));

5.2 SPÉCIALISATION DU RAFFINEMENT POUR LA SÛRETÉ DE

FONCTIONNEMENT DES SYSTÈMES

5.2.1 MASQUAGE DES ÉVÉNEMENTS INSTANTANÉS

Comme nous l’avons précisé dans le paragraphe4.4.2, nous souhaitons manipuler des Système de
Transitions Interfacé (STI) composés uniquement de transitions étiquetées par des défaillances. Il est donc
nécessaire de procéder à un traitement duSTI initial. Par souci de concision, nous baptiserons :

– transition défaillanteune transition étiquetée par une défaillance ;
– transition instantanéeune transition étiquetée par un événement instantané.

Toute transition défaillante suivie de transitions instantanées est remplacée par une transition étiquetée
par cette même défaillance et ayant la même origine mais dontl’état final correspond à l’état final de la
dernière transition instantanée possible (une reconfiguration pouvant provoquer une autre reconfiguration,
il est possible que des transitions instantanées se succèdent).

Nous qualifions d’état observableun état duquel seules des transitions défaillantes sont possible. Le
STI que nous souhaitons manipuler n’est composé que d’états observables. La première étape consiste à
différencier, sur leSTI initial, les états observables des états non observables.

D’un point de vue pratique pour l’utilisateur, les événements instantanés sont recensés lors de la créa-
tion du modèle et stockés dans la relationinternalEvt_A' (pour le nœud détaillé). Un état est observable
s’il est accessible et si toute transition depuis cet état n’est pas étiqueté par un événement instantané. Cela
se traduit en MecV par les relations suivantes :

NoInternalEvt_A '(s) := [e℄[t℄(transA '(s,e,t) => ~internalEvt_A '(e));

ObsState_A '(s) := (ReahA '(s) & NoInternalEvt_A '(s));

NonObsState_A '(s) := (ReahA '(s) & ~NoInternalEvt_A '(s));

Remarque

La relationNoInternalEvt_A' telle que nous la définissons ne permet pas de considérer l’événement
ǫ dans l’ensemble d’événementsinternalEvt_A'. En effet, de par la sémantique d’AltaRica, cet
événement est possible dans tout état de tout nœud. Le considérer dansinternalEvt_A' revient à
considérer tous les états dansNonObsState_A'. Lorsqu’il n’existe aucun événement instantané à déclarer,
la relationinternalEvt_A' a donc pour valeurfalse.

Une fois les états observables identifiés, il est nécessairede calculer, depuis chaque état observable,
quels sont les états observables accessibles en une transition défaillante suivie de transitions instantanées.
Le nombre de transitions instantanées consécutives pouvant varier, le calcul des états observablest acces-
sibles depuis l’état observables correspond à une fonction récursive exprimée en langage MecV par la
recherche du plus petit point fixe suivant :

nextObs_A '(s,t) += NonObsState_A '(s) & ObsState_A '(t)

& <e>( internalEvt_A '(e)

& (transA '(s,e,t)

| <u>( NonObsState_A '(u)

& transA '(s,e,u)

& nextObs_A '(u,t))));

L’étape suivante consiste à définir les transitions du nouveauSTI, reliant l’états à l’étatt et étiquetées
par l’événemente, s ett étant des états observables ete n’étant pas un événement instantané. On distingue
deux cas :
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– soits ett était initialement reliés par une transition étiquetée parla défaillancee ;
– soit il existe une transition étiquetée par la défaillancee depuiss dont l’état finalu est non observable

mais duquel il existe une suite de transition instantanée conduisant à l’état observablet.
Ce calcul est implémenté par la formule MecV suivante :

transObs_A '(s,e,t) := ObsState_A '(s) & ObsState_A '(t)

& ~internalEvt_A '(e)

& (transA '(s,e,t)

| <u>( NonObsState_A '(u) & transA '(s,e,u)

& nextObs_A '(u,t)));

Dans les relations de simulation interfacée paramétrée et de simulation quasi-branchante interfacée
paramétrée, les transitions du modèle détaillé sont désignées partransA'. Pour ne pas avoir à proposer
plusieurs implémentations de ces formules suivant que les modèles contiennent ou non des événements
instantanés, nous terminons ces opérations de masquage parle renommage detransObs_A' entransA'
et deObsState_A' enReahA'.

transA '(s,e,t) := transObs_A '(s,e,t);

ReahA '(s) := ObsState_A '(s);

Afin de limiter l’utilisation de la mémoire, il est possible d’ajouter les commandes suivantes qui sup-
prime les constantes calculées :

:remove -onstant NoInternalEvt_A '

:remove -onstant ObsState_A '

:remove -onstant NonObsState_A '

:remove -onstant nextObs_A '

:remove -onstant transObs_A '

5.2.2 COMPTEURS DE DÉFAILLANCES

5.2.2.1 Motivations

Les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes s’intéressent aux coupes minimales significa-
tives dont la probabilité est la plus importante et la tailleraisonnable. Des coupes minimales de taille
supérieure à 5 défaillances peuvent exister mais elles sontpeu lisibles et difficiles à comprendre. Aug-
menter la taille maximum des coupes minimales considérées accroît d’autant plus le nombre de coupes
minimales à vérifier.

Partant de ce constat sur les pratiques industrielles, il apparaît naturel de ne chercher à considérer, dans
une approcheFPM, qu’un sous-ensemble des séquences de défaillances possibles.

Borner la taille maximum des traces prises en compte permet de prévenir les contraintes suivantes :
– lisibilité : une augmentation de la taille des séquences prises en compte s’accompagne généralement

d’une augmentation du nombre de séquences à vérifier ;
– validation : plus les séquences sont grandes, plus les mécanismes/reconfigurations à considérer pour

validation sont nombreux ;
– explosion combinatoire : bien que formalisé de façon modulaire et compacte de par la syntaxe du

langage AltaRica, un modèle contenant un grand nombre de composants et de défaillances peut avoir
pour sémantique unSTI de taille importante ; MecV traitant desSTI, un nombre d’états accessibles
trop important peut rendre tout calcul impossible.

D’un point de vue sûreté de fonctionnement des systèmes, nous considérons que le raffinement doit
garantir l’exigence suivante : un état défaillant n’est pasaccessible en un nombre de défaillances inférieur
dans le modèle détaillé que dans le modèle abstrait. Il est donc nécessaire de pouvoir associer un compteur
de défaillance à chaque état accessible.

Ces arguments nous incitent à enrichir chaque état accessible du nombre de défaillances survenues
depuis l’état initial défini.
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Un compteur de défaillance peut être défini dans un modèle AltaRica ou implémenté par une relation
MecV.

La façon la plus rapide de définir un compteur de défaillance dans un nœud AltaRica est :
– d’ajouter, à chaque sous-nœud, une variable d’état, initialisée à 0, et une variable de flux sortant ;
– d’incrémenter la variable d’état dans chaque transition étiquetée par une défaillance ;
– de définir la variable de flux comme égale à la variable d’état;
– d’ajouter une variable de flux sortant dans le nœud “père” pour additionner tous les compteurs des

sous-nœuds.
Or MecV calcule l’espace d’état d’un nœud AltaRica en fonction de ses variables et de leurs domaines
respectifs, sans le restreindre aux seuls états accessibles depuis l’état initial. Compte tenu du nombre de
variables à ajouter dans un modèle AltaRica, implémenter uncompteur de défaillance alourdit le code,
accroît considérablement l’espace d’états et réduit donc les performances de calcul.

MecV considère les changements d’état au niveau du nœud de plus haut niveau. Il apparaît dès lors
rapide d’associer à chaque état le nombre de transitions franchies depuis l’état initial.

Pour ces raisons, nous privilégions la définition d’une relation MecV intégrant le comptage du nombre
de défaillances.

Nous illustrons les différents cas particuliers pris en compte dans l’élaboration de cette relation à l’aide
d’automates (STI) représentant la sémantique des calculateurs présentés précédemment (cf.5.1.1.1). La
couleur d’un état correspond à la valeur en sortie du calculateur : vert pour une donnée fournie correcte,
violet pour une donnée fournie erronée, rouge en cas d’absence de donnée fournie.

5.2.2.2 Implémentation

La relationReahA(s), définie ci-dessous, calcule les étatss accessibles du nœudCpu :

ReahA(s) += initA(s) | (<u>( ReahA(u) & <e>(Cpu!t(u,e,s))));

En nous inspirant de la relationReahA(s), nous souhaitons définir une relation calculant les états
accessibless et le nombre de défaillancesn qui se sont produites depuis l’état initial. MecV ne traite pas
les entiers, il est donc nécessaire de définir un intervalle des valeurs possibles du compteur.

En pratique, la borne supérieure de l’intervalle correspond au nombre maximum de défaillances prises
en compte. Choisir une valeur importante comme borne supérieure de l’intervalle assure de prendre en
compte la totalité de l’automate d’accessibilité alors qu’une valeur faible permet de restreindre le périmètre
d’étude.

La relationReah_A(s,n :[0,maxA℄) (maxA étant remplacé par un entier) suivante initialise le comp-
teur à 0 dans tout état initial et l’incrémente d’une unité à chaque transition autre qu’une boucle d’un état
sur lui-même :

Reah_A(s,n:[0,maxA℄) += (initA(s) & n=0)

|(<u><e>(u!=s & Reah_A(u,n-1)

& (Cpu!t(u,e,s))));

Pour différencier les états suivant la valeur du compteur dedéfaillances, il est nécessaire de tenir compte
de ce dernier dans le calcul des transitions possibles. La relationtrans_A suivante effectue ce calcul :

trans_A(s,n:[0,maxA℄,e,t,m:[0,maxA℄) := (Cpu!t(s,e,t)

& Reah_A(s,n)

& Reah_A(t,m)

& ((s=t & n=m)

|(s!=t & n+1=m)));

Afin de conserver des relations de simulation et de simulation quasi-branchante lisibles, nous procédons
au renommage des transitionstrans_A, privées des valeurs de compteur, entransA. La formule ainsi
obtenue est :

transA(s,e,t):= <n:[0,maxA℄><m:[0,maxA℄>trans_A(s,n,e,t,m);

121



CHAPITRE 5. UTILISATION DU RAFFINEMENT POUR LE DÉVELOPPEMENT DE SYSTÈMES SÛRS

Remarque

De façon analogue, il est possible d’affecter àReahA les états accessibles deReah_A sans conserver les
valeurs de compteur. En désignant pary l’entier défini par l’utilisateur comme borne supérieure den, la
définition de la relationReahA devient la suivante :

ReahA(s) := <n:[0,y℄> Reah_A(s,n);

Du fait quey est défini localement dans la relation, il est possible de choisir une valeur dey différente de
maxA :

– siy < maxA, alors les états accessibles considérés sont restreints aux états dont le nombre de défail-
lances maximum esty ;

– siy ≥ maxA, alors le nombre maximum d’événements considérés reste égal à la variablemaxA.

5.2.2.3 Observations

La formule initialeReahA appliquée au composant abstraitCpu1 indique que 3 états sont accessibles,
similaires aux états de la figure5.2. La sortie du composantCpu1 est égale à son état.

okstart

err lost

error loss

loss

FIG. 5.2: STI du composant abstraitCpu1

En revanche, le calcul de la formuleReah_A par MecV retourne 4 états :
– (Status = ok, 0)
– (Status = err, 1)
– (Status = lost, 1)
– (Status = lost, 2)
L’observation du graphe correspondant permet de mieux comprendre ce résultat :

ok, 0start

err, 1 lost, 1

lost, 2

error loss

loss

FIG. 5.3: STI avec compteur de défaillances du composant abstraitCpu1

En effet, la transitionloss étant possible depuis 2 états différents n’ayant pas la mêmevaleur de
compteur, il existe 2 états étiquetéslost ayant 2 compteurs différents.

5.2.2.4 Cas particulier : le comportement du composant dépend d’au moins une entrée

Considérons un composant calculateur qui dispose d’une entrée symbolisant l’alimentation électrique,
cf. Cpu3 présenté dans le paragraphe5.1.1.1.

D’un point de vue AltaRica, le changement de valeur de l’entrée du composant est interprété comme
un événementǫ : une évolution de l’état du composant résultant d’un événement extérieur à celui-ci.
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L’automate représenté sur la figure5.4 illustre ce comportement. La partie haute de chaque état de la
figure représente la valeur de la variable d’étatStatus et la présence ou non d’alimentation tandis que la
partie basse représente l’état de la sortie (identique à la couleur de l’état).

ok, power

ok

err, power

err

ko, power

ko

ok, power

ko

err, power

ko

ko, power

ko

error loss

loss

error loss

loss

ǫ ǫ

ǫ

ǫ ǫ

ǫ

défaillance composant (1)
changement environnement (2)
combinaison (1) + (2)

FIG. 5.4: STI du composantCpu3

Cette alimentation est totalement indépendante du calculateur et peut donc défaillir à tout moment
(entre 2 défaillances ou simultanément avec une défaillance).

Il s’avère que la définition initiale deReah_A comptabilise les transitions, autrement dit les événe-
ments epsilon incrémentent le compteur de la même manière qu’une défaillance.

Pour parvenir à définir un compteur de défaillances, il faut donc enrichir la définition précédente pour
ne pas incrémenter le compteur lorsqu’une transition symbolise un changement de l’environnement. La
relation devient :

Reah_A(s,n:[0,maxA℄) += (initA(s) & n=0)

|(<u><e>(u!=s & Reah_A(u,n-1)

& (e.!="" & Cpu!t(u,e,s))));

Les transitions possibles sont alors calculées par la relation trans_A suivante :

trans_A(s,n:[0,max℄,e,t,m:[0,max℄) := (Cpu!t(s,e,t)

& Reah_A(s,n)

& Reah_A(t,m)

& ((e.="" & n=m)

|(e.!="" & n+1=m)));

La figure5.5 représente l’automate du composantCpu3 en tenant compte du compteur de défaillance.
La légende adoptée pour représenter chaque état reprend la légende de la figure5.4en complétant la partie
haute du nombre de défaillances survenues depuis l’état initial supposé nominal.
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ok, power, 0

ok

err, power, 1

err

ko, power, 1

ko

ko, power, 2

ko

ok, power, 0

ko

err, power, 1

ko

ko, power, 1

ko

ko, power, 2

ko

error loss

loss

error loss

loss

ǫ ǫ

ǫ

ǫ ǫ

ǫ

ǫ

ǫ

défaillance composant (1)
changement environnement (2)
combinaison (1) + (2)

FIG. 5.5: STI avec compteur de défaillances du composantCpu3

5.2.2.5 Cas particulier : les événements instantanés

Les systèmes étudiés en sûreté de fonctionnement des systèmes contiennent généralement des mécan-
ismes tels que des reconfigurations ou des détections d’erreur. Leur rôle, au contraire des défaillances, est
de ramener le système dans un état sûr suite à une défaillance. Ces mécanismes sont modélisés par des
événements instantanés.

Pour que le compteur associé à chaque état indique le nombre de défaillances depuis l’état initial, il est
nécessaire de ne pas incrémenter le compteur lorsque la transition franchie pour atteindre un état est une
transition instantanée.

Pour différencier les deux types d’événements, il faut définir la relationinternalEvt contenant tous
les événements instantanés dans le fichier mecV, puis adapter la relationReah_A.

internalEvt_A(e : Comp!ev) := (e.=" Detetion ");

La relation devient :

Reah_A(s,n:[0,maxA℄) += (initA(s) & n=0)

|(<u><e>(u!=s

& (( Reah_A(u,n-1)

& e.!=""

& ~internalEvt_A(e))

|( Reah_A(u,n)

& (e.="" | internalEvt_A(e))))

& Cpu!t(u,e,s)));

Les transitions possibles sont alors calculée par la relationtrans_A suivante :

trans_A(s,n:[0,max℄,e,t,m:[0,max℄) := (Cpu!t(s,e,t)

& Reah_A(s,n)

& Reah_A(t,m)

& ((e.!="" & ~internalEvt_A(e)
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& n+1=m)

|((e.="" | internalEvt_A(e))

& n=m)));

Remarque

Après analyse des couples(état, ompteur) obtenus par chacune des relations définies sur un modèle,
il ne semble pas nécessaire de préciser que le compteur d’un état atteint par une transitionǫ est identique
au compteur de l’état origine de cette transition. En effet,comme l’illustrent les automates précédents, trois
types de transitions peuvent être distingués :

– les transitions définies dans le code AltaRica (1) ;
– les transitionsǫ liées aux changements de valeur des variables d’entrée (2) ;
– les transitions représentant la synchronisation d’une transition définie dans le code AltaRica et d’une

transitionǫ (3).
Tout état atteignable par une transitionǫ est soit un état initial, soit un état atteint depuis un état non

nominal par une transition de type (1) ou (3).

D’autre part, il serait tentant de penser que le dernier cas particulier considéré n’a pas lieu d’être du fait
que nous avons défini des relations pour masquer les événements instantanés. Or les relations de masquage
nécessitent de connaître les états accessibles. Borner lesétats accessibles après le masquage revient à :

1. calculer tous les états accessibles sans borner le nombred’événements considérés ;

2. effectuer le masquage sur ce même ensemble d’états ;

3. réduire cet ensemble d’états au sous-ensemble souhaité par l’utilisateur à l’aide de la bornemax.

Borner les états accessibles étant la priorité afin de prévenir les problèmes d’explosion combinatoire, il est
donc nécessaire de procéder au masquage seulement dans un second temps.

5.2.2.6 Exigences avec comptage des défaillances

Dans le but de valider une architecture, nous avons montré qu’il est possible de modéliser des situa-
tions redoutées (FC) dans un modèle à l’aide d’un observateur, baptiséobs par la suite. Or une exigence
qualitative, identifiée parMaxFC dans la suite de ce chapitre, est associée à chaque situationredoutée en
fonction de sa criticité, c.f. tableau1.2. L’outil MecV permet de vérifier automatiquement si cette exigence
est satisfaite. Vérifier cette exigence pour une FC équivautà vérifier s’il n’existe pas un état où :

– la situation redoutée est atteinte ;
– le nombre de défaillances survenues depuis l’état initialest inférieur àMaxFC.

La traduction en langage MecV de cette exigence est la relation suivante :

FC_Cpt(x) := x = ~(<s><n:[0,x℄>(Reah_A(s,n) & s.obs.FC & n<MaxFC ));

Si la relation, et donc l’exigence, n’est pas satisfaite, ilest alors possible d’extraire les états “contre-
exemples” à l’aide de la relation suivante :

FC_CounterEx(s,n:[0,maxA '℄) := (Reah_A '(s,n) & s.obs.FC

& ~(n<maxFC ));

Cette approche s’inspire de la démarche expérimentée dans le cadre du projet européenESACS
[BCKS04]. Le model-checker SMV permet de vérifier, sur un modèle AltaRica traduit en SMV, des
exigences similaires à celles que nous avons mentionnées mais exprimées en logique LTL, et non en
µ-calcul comme le nécessite MecV.

Comme nous l’avons mentionné dans le paragraphe5.2.2.1, nous considérons qu’un état défaillant ne
doit pas être accessible sur un modèle raffiné en moins de défaillances que sur le modèle abstrait.

Cette exigence se traduit par une contrainte supplémentaire dans le calcul des états en relation et néces-
site de comparer les transitions prenant en compte le compteur de défaillances associé à chaque état. Pour
différencier cette nouvelle relation de la relation de simulation sans compteur, baptisons lasim_pt. Sa
formule MecV est la suivante :
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sim_pt(s,n:[0,max℄,s',n':[0,max℄) -=

RelF(s,s') & ~(n>n')

& ([e'℄[t'℄[m':[0,max ℄℄( trans_A '(s',n',e',t',m') =>

<e><t><m:[0,max℄>(RelEvt(e,e')

& trans_A(s,n,e,t,m)

& sim(t,m,t',m '))));

La formule permettant de vérifier que tout état initial du nœud détaillé est en relation avec un état initial du
nœud abstrait devient :

isSim(x) := x = ([s'℄ (initA '(s') =>

<s> (initA(s) & sim(s,0,s' ,0))));

Remarque

La relationsim_pt s’appuie sur les relationsRelF, RelEvt, trans_A ettrans_A'. La prise en compte
de la contrainte sur le nombre de défaillances n’a pas de conséquence sur ce que nous avons présenté
jusqu’à présent sur ces relations. Cependant, l’opérationde masquage des événements instantanés, que
nous avons définie précédemment, ne traite que des transitions sans compteur. Il est donc nécessaire de
la mettre à jour. Les modifications étant mineures, nous faisons le choix d’inclure le détail des relations
impactées en annexe (c.f.C).

5.2.3 MÉTHODOLOGIE DE VÉRIFICATION DU RAFFINEMENT

Jusqu’ici,nous avons présenté un certain nombre de relations et d’approches pratiques permettant de
vérifier le raffinement. Dans la suite de cette section, nous décomposons la méthodologie de vérification
du raffinement en détaillant et justifiant les opérations successives.

Avant d’utiliser les relations prédéfinies, l’utilisateurdoit :
– sélectionner un nœud abstrait à comparer avec un nœud détaillé ;
– définir les relations d’initialisation MecV et plus particulièrement :

– la relationRelF en choisissant les variables de flux à observer, en fonction de ses objectifs de
préservation,

– la relationRelEvt en spécifiant les événements à considérer comme équivalentspour une ap-
proche “vérification” de la relation de simulation, ou en affectant la valeurtrue pour une approche
“exploration”,

– éventuellement définir suivant les nœuds et les choix d’analyse :
– le nombre maximum de défaillances à considérer,
– les événements instantanés, en vue de leur masquage,
– les événements non observables, pour une vérification rigoureuse de la simulation quasi-

branchante,
– les variables de flux permettant de déterminer un changement d’état observable, pour une

vérification préliminaire pratique de la simulation quasi-branchante.

Une fois ces données chargées dans l’outil MecV, l’utilisateur peut vérifier le raffinement par simple
appel de relations prédéfinies.

Étant donné que notre approche cherche avant tout à évaluer la sûreté de fonctionnement des systèmes,
nous ne considérons que les défaillances et leurs effets. Sides événements instantanés, tels que détection
d’erreur ou reconfiguration, sont définis dans un des deux nœuds à traiter, il faut tout d’abord procéder à
leur masquage.

Avant de chercher à établir une relation de raffinement, nousproposons de vérifier que, par rapport
à la relation sur les fluxRelF, tout état accessible du nœud détaillé (s ∈ FMdet) est en relation avec
un état accessible du nœud abstrait (s ∈ FMabs). Cette analyse préliminaire permet d’orienter le choix
des relations à tester : si les états accessibles du nœud détaillé sont en relation avec des états du nœud
abstrait, alors ce dernier peut simuler ou qb-simuler le nœud détaillé ; dans le cas contraire, aucune des
deux relations ne pourra être établie.
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Cette vérification s’écrit en langage MecV :

AllDetInAbs(x):=

x = [s'℄( ReahA '(s') => <s>( ReahA(s) & RelF(s,s')));

La relation suivante fournit des contre-exemples, si la relation précédente n’est pas satisfaite :

notInDet(s):= (ReahA(s) => ~(<s'>(ReahA '(s') & RelF(s,s '))));

Si le résultat du test est positif, la première relation à tester est la relation de simulation.
Une approche “vérification” s’appuie sur une relationRelEvt grâce à laquelle l’utilisateur a spécifié

les événements du nœud détaillé équivalents à chaque événement du nœud abstrait. Le résultat fourni par
MecV permet d’établir directement si le nœud détaillé raffine le nœud abstrait.

Une approche “exploration” s’appuie sur une relationRelEvt plus souple qui considère tous les événe-
ments équivalents entre eux. Le résultat fourni par MecV permet de conclure rapidement si le raffinement
n’est pas établi. Si une relation de simulation existe, la relationsim_evt suivante calcule les équivalences
entre événements du nœud abstrait et événements du nœud détaillé :

sim_evt(e,e') := (<s><s'><t><t'>(transA(s,e,t) & transA '(s',e',t')

& sim(s,s') & sim(t,t ')));

Les résultats de cette relation sont à analyser et valider par l’utilisateur pour établir si le nœud détaillé
raffine le nœud abstrait.

Ces deux approches sont comparables en nombre d’opération,la spécification des équivalences de
l’une étant remplacée par la validation des équivalences calculées de l’autre. Néanmoins, si la seconde
approche indique que le nœud détaillé ne simule pas le nœud abstrait, le temps nécessaire à spécifier les
événements équivalents est économisé. De plus, cette approche peut permettre de comprendre certains
comportements en découvrant des équivalences de défaillances que l’utilisateur n’avait pas envisagées.

Si le test a montré que les états accessibles du nœud détaillésont en relation avec des états du nœud ab-
strait, mais que la relation de simulation n’a pas pu être établie, la seconde relation à tester est la simulation
quasi-branchante.

Une approche “vérification” s’appuie sur la relationRelEvt précédemment détaillée et sur la spéci-
fication des événements non observables de chaque nœud. De même que pour l’approche rigoureuse de
vérification de la simulation, le résultat fourni par MecV permet d’établir directement si le nœud détaillé
raffine le nœud abstrait.

Une approche “exploration” s’appuie sur l’observation du changement de valeur de variables de flux
pour déterminer si, vis-à-vis des variables de flux observées, le changement d’état est observable ou non.
Ainsi, les transitions non observables sont calculées à l’aide de relations sur les variables de flux définies
initialement par l’utilisateur. De façon analogue à la relation de simulation, le résultat fourni par MecV
permet de conclure rapidement si le raffinement n’est pas établi. Si une relation de quasi-branching simu-
lation existe, la relationQBS_evt suivante calcule les équivalences entre événements du nœudabstrait et
événements du nœud détaillé :

QBS_evt(e,e') := (<s><s'><t><t'>(transA(s,e,t) & transA '(s',e',t')

& A_QBSim_A '(s,s')

& A_QBSim_A '(t,t ')));

Les résultats de cette relation sont à analyser et valider par l’utilisateur pour établir si le nœud détaillé
raffine le nœud abstrait.

Les deux approches présentées pour chaque relation sont comparables en nombre d’opération, la spé-
cification d’informations précises sur les événements de l’une étant remplacée par la validation des équiv-
alences calculées de l’autre. Néanmoins, si la seconde approche indique que le nœud détaillé n’est pas
en relation avec le nœud abstrait, le temps de spécification initial est économisé. De plus, cette approche
peut permettre de comprendre certains comportements en découvrant des équivalences de défaillances que
l’utilisateur n’avait pas envisagées.
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Dans le cas de la relation de simulation quasi-branchante, en basant l’observation du changement
d’état sur des composants du système et non sur l’observateur, les transitions non observables peuvent
symboliser des défaillances non détectées. La relation peut alors comparer une défaillance d’un nœud
abstrait avec un chemin constitué de défaillances non détectées suivies d’une défaillance détectée. Le
calcul des transitions observables, que nous proposons, serapproche de la notion de panne cachée ou
latente1.

Une fois le raffinement établi, la génération des séquences des différentes situations redoutées traitées
par le nœud détaillé permet d’effectuer, dans un second temps, une quantification précise de l’occurrence
de chaque situation redoutée.

La méthodologie que nous venons de décrire est illustrée surla figure5.6suivante.

Nœud abstrait Nœud détaillé

1-Chargement nœuds

Relations initiales

2-Chargement relations initiales

2’-Masquage événements instantanés

3-FMdet ⊆ FMabs ?

4-Simulation

5-QBS

Pas de raffinementRaffinement vérifié

6-Génération séquences détaillées

7-Quantification

Chargements initiaux

Masquage (si nécessaire)

Test

Vérification

(qualitative)

Analyse

(quantitative)

oui

non

non

oui

oui non

FIG. 5.6: Protocole de vérification du raffinement

Les deux approches possibles pour vérifier la relation de simulation sont présentées sur la figure5.7
suivante. Ce schéma se transpose aisément pour la relation de simulation quasi-branchante.

1La sûreté de fonctionnement des systèmes aéronautiques considère la notion de panne cachée : un composant de secours peut subir
une défaillance qui n’est pas détectée lorsqu’elle se produit, par opposition à la panne active. L’occurrence d’une panne cachée n’est
visible que lorsque le composant impacté est sollicité à la suite de défaillances des composants principaux. Les analyses quantitatives
considèrent un temps d’exposition supérieur à la durée d’un vol dans le cas d’une panne cachée.
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Approche “vérification” Approche “exploration”

abs simule dét ?

Raffinement

vérifié

Vérification
à poursuivre

abs simule dét ?

sim_evt

couples corrects ?

Raffinement

vérifié

Vérification
à poursuivre

validation

non non

non

FIG. 5.7: Vérification de la simulation

Appliquons cette méthodologie pour vérifier les relations existantes entre les différents calculateurs
décrits dans ce chapitre. Compte tenu des avantages énoncés, nous faisons le choix de l’approche “ex-
ploration” en utilisant l’outil pour générer les événements équivalents. La relationRelF et les relations
permettant d’établir si une transition est observable sontbasées sur les mêmes variables d’état.

Le tableau5.1présente les résultats des comparaisons réalisées entre deux descriptions d’un calculateur
en considérant la relationRelF basée sur la variable de sortieOutput du calculateur. Chaque case indique
si le nœud abstrait, lu sur la gauche, simule ou est en relation de quasi-branching bisimulation avec le nœud
détaillé, lu en haut. Le symbole X indique qu’aucune relation n’est vérifiée.

Cpu0 Cpu1 Cpu2 Cpu3 Cpu4 Cpu5

Cpu0 simule/QBS X X X X X
Cpu1 simule/QBS simule/QBS X X X X
Cpu2 simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS
Cpu3 simule/QBS simule/QBS X simule/QBS simule/QBS simule/QBS
Cpu4 simule/QBS X X X simule/QBS X
Cpu5 simule/QBS simule/QBS X simule/QBS simule/QBS simule/QBS

TAB . 5.1: Relations entre différentes descriptions d’un calculateur, comparaison établie sur la valeur
en sortie du calculateur

Tout nœud est, de manière évidente, en relation de bisimulation avec lui même, il est donc normal que
tout nœud se simule et soit en relation de simulation quasi-branchante avec lui même.

D’autre part, la simulation est un cas particulier de la relation de simulation quasi-branchante : le
seul événement non observable estǫ. Il est donc également logique de constater que si la simulation est
vérifiée, alors la simulation quasi-branchante l’est également.

Regardons en détail ces résultats en commençant par les comparaisons d’un nœud avec les nœuds plus
détaillés. Nous constatons que :

– les calculateursCpu0 etCpu1 ne sont en relation avec aucun calculateur plus détaillé ;
– le calculateurCpu2 simule les calculateurs plus détaillés ;
– le calculateurCpu3 simule les calculateursCpu4 etCpu5 ;
– le calculateurCpu4 n’est pas en relation avec le calculateurCpu5.
Regardons maintenant les comparaisons d’un nœud avec les nœuds plus abstraits. Nous observons que :
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– les calculateursCpu1, Cpu2, Cpu3, Cpu4 etCpu5 simulent le calculateurCpu0 ;
– les calculateursCpu2, Cpu3 etCpu5 simulent le calculateurCpu1 ;
– le calculateurCpu5 simule les calculateursCpu3 etCpu4.

Ces résultats s’expliquent, d’une part, par le fait que les calculateursCpu0 et Cpu1 ne contiennent pas
d’entrée symbolisant l’alimentation électrique. Cette entrée peut varier indépendamment du calculateur
et influe sur le comportement de ce dernier. Nous avons réalisé une expérimentation complémentaire en
comparant le calculateurCpu0 avec le calculateurCpu4 pour lequel la variablePower était toujours vraie.
Cette comparaison a montré que chaque composant simule l’autre.

D’autre part, les modes de défaillance accessibles ne sont pas les mêmes pour tous : les calculateurs
Cpu0 etCpu4 n’ont qu’un mode de défaillance, à savoir la perte, contrairement aux autres calculateurs pour
lesquels une défaillance ou une combinaison simultanée de défaillances peut conduire à un ordre erroné en
sortie. Le calculateurCpu4, bien que composé d’instances du calculateurCpu3, contient un comparateur
qui prévient l’état erroné en détectant les écarts entre lesdeux voies de calcul. Le calculateurCpu5, bien
que constitué des mêmes composants que le calculateurCpu4, considère les défaillances simultanées et
plus particulièrement l’erreur combinée des deux voies quine peut être détectée par le comparateur.

Enfin, la variable de flux entrantPower n’a pas d’impact sur les transitions possibles dans le nœud
Cpu2, une défaillance peut se produire même lorsque le calculateur n’est pas alimenté, contrairement aux
calculateurs plus détaillés pour lesquels aucune défaillance n’est possible lorsquePower=false.

Cette première expérimentation nous permet de tirer deux enseignements sur l’application du raffine-
ment pour les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes :

– pour qu’un nœud d’un modèle puisse être remplacé dans un modèle par n’importe quel nœud qui
le raffine, il est nécessaire que le nœud abstrait et tous ses raffinements soient compatibles entre
eux, autrement dit qu’ils disposent des mêmes variables de flux (même nom et même type) ; cela
implique que le modèle abstrait doit intégrer tous les modesde défaillances, qui apparaitront dans
ses raffinements même s’ils ne sont pas pertinents au niveau abstrait ; comme dans les modèles que
nous considérons, les types des variables reflètent les modes de défaillance pris en compte, ceci a
pour conséquence que certaines valeurs présentes dans les types peuvent être superflues au niveau
abstrait ;

– pour qu’un nœud détaillé raffine un nœud abstrait tout en préservant la compositionalité, il ne doit
pas ajouter de nouveau mode de défaillance. Cela se vérifie sur l’exemple du calculateurCpu0 qui ne
peut être dans un état erroné et n’est raffiné par aucun calculateur plus détaillé car ceux-là peuvent
tous atteindre cet état.

Pour compléter ces enseignements, effectuons les mêmes comparaisons en définissant la relationRelF
par rapport à la sortie booléenneCpuLost de l’observateur. Le tableau5.2 présente les résultats de ces
comparaisons. La lecture du tableau s’effectue de façon analogue à la lecture du tableau précédent.

Cpu0 Cpu1 Cpu2 Cpu3 Cpu4 Cpu5

Cpu0 simule/QBS simule/QBS X X X X
Cpu1 simule/QBS simule/QBS X X X X
Cpu2 simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS
Cpu3 simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS
Cpu4 simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS
Cpu5 simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS simule/QBS

TAB . 5.2: Relations entre différentes descriptions d’un calculateur, comparaison établie sur l’occur-
rence de la situation redoutée CpuLost

Pour les raisons évoquées précédemment, il est normal de constater à nouveau que lorsqu’un nœud
simule un autre nœud, il le qb-simule également.

Nous constatons que :
– les calculateurs ayant même interface se simulent mutuellement ;
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– les calculateurs munis d’une entrée simulent les calculateurs sans entrée.
Une rapide comparaison avec les résultats du tableau5.1 montre que, en définissant la relationRelF

en fonction d’une situation redoutée de l’observateur, certains calculateurs qui n’étaient pas en relation
le sont devenus. Les calculateursCpu0 et Cpu4, qui précédemment ne simulaient pas les calculateurs de
même interface pouvant accéder à l’état erroné, les simulent désormais. En ne regardant que la variable
CpuLost, l’état erroné est équivalent à l’état nominal car tous deuxsont différents de l’état de perte.

Cette seconde expérimentation nous permet de tirer un troisième enseignement sur l’application du
raffinement pour les analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes : si l’objectif du raffinement est la
préservation d’exigences liées à une situation redoutée etnon la préservation de la compositionalité, alors il
semble possible d’établir une relation de raffinement malgré l’ajout de modes de défaillance, en s’assurant
que l’interface reste inchangée.

5.3 EXPÉRIMENTATION

Nous avons souhaité appliquer la méthodologie de vérification du raffinement sur une étude plus con-
séquente que les différents exemples traités jusqu’ici et qui aborde la problématique multi-système. Pour
cela, nous nous sommes inspirés du modèle électrique A320, réalisé dans le projet ESACS, et du système
de contrôle de la gouverne de direction, présenté dans le chapitre3, cf. figure3.3. Les modèles qui suivent
représentent un hypothétique système de génération et distribution électrique d’un avion bi-réacteur.

5.3.1 ÉTUDE DU SYSTÈME DE GÉNÉRATION ET DISTRIBUTION ÉLECTRIQUE

Le système de génération et distribution électrique d’un avion convertit, en vol, les efforts mécaniques
des réacteurs en puissance électrique délivrée aux différents systèmes embarqués à bord d’un avion.
Lorsque l’avion dispose de deux réacteurs, ce système se compose généralement de trois lignes de dis-
tribution : deux lignes nominales respectivement alimentées par les moteurs 1 (side 1) et 2 (side 2) et
une ligne de secours (essential), reliée à une éolienne déployée en cas de besoin. Chaque ligne délivre un
courant alternatif, via une barre électrique AC, et un courant continu, via une barre électrique DC.

A partir de cette description très abstraite du système, nous avons élaboré trois modèles :
– un modèle abstrait, baptisé Elec1, où chaque ligne est indépendante ;
– un modèle préliminaire, baptisé Elec2, où les lignes sont reliées entre elles pour intégrer des principes

de redondance ;
– un modèle détaillé, baptisé Elec3, intégrant des contacteurs pour ébaucher une possible architecture

embarquée.
Nous souhaitons vérifier si ces trois vues d’un même système présentent un lien de raffinement.

Par souci d’homogénéité et de lisibilité, nous adoptons pour convention d’écriture que tout portx d’un
composant électrique dispose de deux variables booléennesx_o�V et x_i�V représentant respectivement
la présence d’une tension en sortie et en entrée du port.

L’ajout des courts-circuits aux modèles décrits se matérialise par l’ajout de deux variables booléennes
x_o�S etx_i�S représentant respectivement la présence d’un court-circuit en sortie et en entrée du port.

5.3.1.1 Modèle abstrait : Elec1

Le modèle abstrait du système de génération électrique considère que les trois lignes sont totalement
ségréguées et ne partagent donc aucun composant. Chaque ligne nominale se compose d’un générateur
alimentant une barre AC qui, elle-même, alimente la barre DC. En l’état, les barres DC1 et DC2 n’étant
alimentées que par une barre AC, la perte de cette dernière équivaut à la perte simultanée des deux barres
de la ligne. En revanche la barre DC_ESS est alimentée soit par la barre AC_ESS, soit par le générateur de
secours CSM_G.

Les générateursGEN1, GEN2 et CSM_G sont de typesoure. Leur rôle est de fournir du courant aux
barresAC lorsque les moteurs ou l’éolienne de secours (en anglais RamAir Turbine, RAT) fonctionnent.
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FIG. 5.8: Modèle abstrait du système de génération et distribution électrique

node soure

flow

a_i^V:bool:in;

a_o^V:bool:out;

I:bool:in;

state

state_ :{lost , ok};

event

fail_lost;

trans

(( state_ = ok) and I) |- fail_lost -> state_ := lost;

assert

a_o^V = (I and (state_ = ok));

init

state_ := ok;

edon

Les barresAC1 et AC2 sont de typebus_dispather. Elles sont capables de recevoir du courant de
deux sources différentes qu’elles peuvent elles-mêmes alimenter.

node bus_dispather

flow

status:bool:out;

b_o^V:bool:out;

a_o^V:bool:out;

b_i^V:bool:in;

a_i^V:bool:in;

state

state_ :{lost , ok};

event
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fail_lost;

trans

(( state_ = ok)

and (a_i^V or b_i^V)) |- fail_lost -> state_ := lost;

assert

a_o^V = false;

b_o^V = (a_i^V and (state_ = ok));

status = ((a_i^V or b_i^V) and (state_ = ok));

init

state_ := ok;

edon

Les barresAC_ESS, DC1, DC2 et DC_ESS sont de typebus_reeiver. Elle ne sont alimentées que par
une source et ne peuvent fournir du courant qu’à cette même source.

node bus_reeiver

flow

status:bool:out;

a_o^V:bool:out;

a_i^V:bool:in;

state

state_ :{lost , ok};

event

fail_lost;

trans

(( state_ = ok) and a_i^V) |- fail_lost -> state_ := lost;

assert

a_o^V = false;

status = (a_i^V and (state_ = ok));

init

state_ := ok;

edon

Le composantj4 est de typebarre3. Il dispose de trois entrées et trois sorties pour être connecté à
trois composants. Son rôle est de transmettre du courant à chaque composant tant qu’un des deux autres lui
en fournit.

node barre3

flow

a_i^V:bool:in;

a_o^V:bool:out;

b_i^V:bool:in;

b_o^V:bool:out;

_i^V:bool:in;

_o^V:bool:out;

assert

a_o^V = (b_i^V or _i^V);

b_o^V = (a_i^V or _i^V);

_o^V = (a_i^V or b_i^V);

edon

5.3.1.2 Modèle préliminaire : Elec2

Une description plus détaillée du système introduit des principes de reconfiguration, au détriment de la
ségrégation précédemment définie :
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– les générateurs GEN1 et GEN2 n’alimentent pas uniquement une barre AC mais chacun peut ali-
menter les barres AC1 et AC2 ; la barre AC_ESS reste alimentéedirectement par CSM_G ;

– les trois barres AC sont connectées entre elles, chacune pouvant ainsi alimenter les deux autres ;
– chaque barre DC peut être alimentée par chaque barre AC et chaque autre barre DC.
Le modèlepréliminaire, illustré sur la figure5.9, intègre ces considérations.

FIG. 5.9: Modèle préliminaire du système de génération et distribution électrique

Les composantsj2, j3, j7, j8, j9 etj10 sont ajoutés pour prendre en compte les échanges de courant
entre les cotés 1, 2 et ESS.

Les barresAC_ESS, DC1, DC2 et DC_ESS sont désormais de typebus_dispather, similaires aux
barresAC1 etAC2.

Les générateursGEN1, GEN2 etCSM_G ne sont pas modifiés.

5.3.1.3 Modèle détaillé : Elec3

Les barres AC fournissent du courant alternatif. Ce courantdoit être traité pour que les barres DC
puissent fournir du courant continu. Des transformateursTR doivent donc être ajoutés avant les barres DC.

Le modèle préliminaire décrit des principes de redondance.L’implémentation de ces principes nécessite
des contacteurst pour limiter la circulation de courant et prévenir les risques de courts-circuits.

Le modèle détaillé, illustré sur la figure5.10s’inspire du modèle préliminaire et représente une possible
architecture contenant des contacteurs et des transformateurs.

Les contacteurs, de typeontator, sont ajoutés principalement à la sortie des générateurs, entre un
transformateur et la barre DC qu’il alimente ainsi qu’à la jonction entre deux cotés (1/ESS ou ESS/2). S’ils
reçoivent un ordre, alors ils laissent passer le courant.

node ontator

flow

a_i^V:bool:in;

a_o^V:bool:out;

b_i^V:bool:in;

b_o^V:bool:out;
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FIG. 5.10: Modèle détaillé du système de génération et distribution électrique

order:bool:in;

assert

a_o^V = (order and b_i^V);

b_o^V = (order and a_i^V);

edon

Les règles d’ouverture/fermeture des contacteurs sont réparties dans quatre composants :
– un contrôleurGEN_Controller pour les contacteurs placés entre les générateurs et les barres AC ;
– un contrôleurAC_Controller pour les contacteurs placés entre les barres AC ;
– un contrôleurTR_Controller pour les contacteurs placés entre les transformateurs et les barres

DC ;
– un contrôleurDC_Controller pour les contacteurs placés entre les barres DC ;
Les règles que nous avons implémentées2 sont :
– un générateur (GEN 1 ou GEN 2) suffit à alimenter les deux barres AC nominales ;
– la barre AC de secours (ESS) est alimentée en priorité par AC1, puis par AC 2 en cas de défaillance

de Gen 1 ou AC 1 et enfin par le générateur CSM_G lorsque les autres générateurs sont perdus ;
– un contacteur placé entre un transformateur et une barre DCest fermé tant que le transformateur

fonctionne ;
– la barre DC 1 est alimentée par la barre AC 1 ;
– la barre DC 2 est alimentée nominalement par la barre AC 2, puis, en cas de défaillance de Gen 2,

TR 2 ou AC 2, par la barre DC 1 (si celle-ci est elle-même alimentée).
– la barre DC de secours (ESS) est alimentée en priorité par DC1, puis par DC 2 en cas de défaillance

de Gen 1, TR1 ou AC 1 et enfin par la barre AC ESS lorsqu’un générateur, un transformateur ou une
barre AC de chaque autre ligne est perdu ;

Les transformateurs, de typetr_retifier, sont ajoutés sur le lien d’entrée de chaque barre DC. Une
défaillance d’un transformateur interrompt l’alimentation de la barre DC concernée.

node tr_retifier

2Nous insistons sur le fait que nous avons élaboré ces règles en nous inspirant des principes de reconfiguration appliquésdans
l’industrie mais qu’elles n’ont pas été validées par des spécialistes.
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flow

status:bool:out;

b_i^V:bool:in;

b_o^V:bool:out;

a_o^V:bool:out;

a_i^V:bool:in;

state

state_ :{lost , ok};

event

fail_lost;

trans

(state_ = ok) and (a_i^V or b_i^V) |- fail_lost -> state_ := lost;

assert

a_o^V = false;

b_o^V = (a_i^V and (state_ = ok));

status = (( state_ = ok) and a_i^V);

init

state_ := ok;

edon

5.3.1.4 Modèle détaillé avec courts-circuits : Elec4

Le court-circuit constitue une défaillance généralement considérée dans les systèmes électriques et
particulièrement redoutée car pouvant causer d’importants dégats s’il n’est pas contenu.

Afin d’enrichir le modèle détaillé, nous considérons que lesbarres électriques et les transformateurs
peuvent subir une défaillance ayant pour conséquence un court-circuit qui se propage en direction du
composant qui l’alimente :

– un court-circuit sur une barre AC 1 ou 2 impacte le générateur qui l’alimente,i.e. Gen 1 ou 2 ;
– un court-circuit sur la barre AC Ess impacte la barre AC qui l’alimente ou le générateur CSM_G

lorsque les barres AC 1 et 2 ne peuvent plus l’alimenter ;
– un court-circuit sur un transformateur impacte la barre ACà laquelle il est connecté ;
– un court-circuit sur la barre DC 1 (resp. DC 2) impacte le transformateur correspondant en situation

nominale ou la barre DC 2 (resp. DC 1) si la barre AC 1 ne peut l’alimenter ;
– un court-circuit sur la barre DC Ess impacte la barre DC qui l’alimente tant que les générateurs Gen

1 et 2 sont opérationnels puis impacte la barre AC Ess et le générateur CSM_G.
Nous ajoutons des fusibles qui s’ouvrent lorsqu’ils reçoivent un signal de court-circuit, ce qui a pour effet
de stopper la propagation du court-circuit.

Le modèle détaillé avec courts-circuits, illustré sur la figure5.11, s’inspire du modèle détaillé et diffère
graphiquement par l’ajout d’un fusible :

– en amont et en aval de chaque barre AC ;
– en amont du transformateur ;
– en aval de chaque barre DC.

Chaque fusible est identifié par un nom se terminant par le suffixe bk.

Comme nous l’avons dit précédemment, modéliser les courts-circuits implique des modifications des
composants. Ces modifications étant similaires d’un composant à l’autre, nous les présentons de façon
générique.

L’ajout d’une défaillance implique la création d’un nouveau mode de défaillance ce qui se traduit en
AltaRica par :

– une nouvelle valeursh_ir pour la variable d’état baptiséestate_ dans les composants de ce
modèle ;

– un nouvel événementfail_s représentant l’apparition du court-circuit.
La propagation de la défaillance nécessite l’ajout de deux variables booléennesx_o�S et x_i�S,
représentant respectivement la présence d’un court-circuit en sortie et en entrée du portx, et d’un
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événement instantanéupdate, introduisant un retard dans la propagation nécessaire pour prévenir les
phénomènes de boucle de calcul.

Un composant est soumis à un court-circuit lorsqu’un court-circuit est reçu d’un des composants auquel
il est relié ou lorsque du courant est reçu simultanément de ces deux composants. Par souci de lisibilité, nous
définissons une variable privéeinst_s pour représenter la présence d’un court-circuit dont la définition
est la suivante,a etb étant les ports de ce composant :

inst_s = (b_i^SC or a_i^SC or (a_i^V and b_i^V));

Les transitions décrivant l’occurrence d’un court-circuit et sa réception s’écrivent :

(state_ = ok) |- fail_s -> state_ := sh_ir;

(( state_ = ok) and inst_s) |- update -> state_ := sh_ir;

Un court-circuit “remonte le courant”, autrement dit un court-circuit ne se propage à un composant que si
celui-ci est à l’origine du courant. La propagation aux autres composants s’écrit donc à l’aide des assertions
suivantes :

a_o^SC = ((( state_ = sh_ir) or b_i^SC) and a_i^V);

b_o^SC = ((( state_ = sh_ir) or a_i^SC) and b_i^V);

Ces modifications sont appliquées aux typesbus_dispather et tr_retifier et, à l’exception de
l’événementfail_s et de la transition associée, au typebarre3. Le typeontator se contente de
propager le court-circuit par les variables de flux sans contenir ni variable d’état, ni événement.

FIG. 5.11: Modèle détaillé du système de génération et distribution électrique, avec courts-circuits

Les fusibles, de typeiruit_breaker, contiennent en grande partie les ajouts mentionnés ci-dessus
et peuvent être perçus comme un cas particulier, la présenced’un court-circuit n’étant pas propagée mais
au contraire stoppée.

Initialement fermé, un événement instantanéupdate ouvre le fusible et coupe la circulation de courant
lorsqu’un court-circuit est reçu d’un des composants auquel le fusible est relié ou lorsque du courant est
reçu simultanément de ces deux composants.

node iruit_breaker

flow
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inst_s:bool:private;

a_i^V:bool:in;

a_i^SC:bool:in;

a_o^V:bool:out;

a_o^SC:bool:out;

b_i^V:bool:in;

b_i^SC:bool:in;

b_o^V:bool:out;

b_o^SC:bool:out;

state

state_ :{losed , opened };

event

update;

trans

(( state_ = losed) and inst_s) |- update -> state_ := opened;

assert

inst_s = (b_i^SC or a_i^SC or (a_i^V and b_i^V));

a_o^V = ase {( state_ = losed) : b_i^V,

else false};

b_o^V = ase {( state_ = losed) : a_i^V,

else false};

a_o^SC = false;

b_o^SC = false;

init

state_ := losed;

extern

law <event update > = Dira (0);

edon

5.3.1.5 Observateur

La perte de chaque barre pouvant être observée directement sur chacune de ses sorties, nous définis-
sons un composant observateur afin de prendre en compte les cas où plusieurs barres sont perdues. Nous
considérons quatre situations redoutées :

– toutes les barres AC sont perdues, i.e. il n’y a pas une barreAC qui fournisse de la tension ;
– toutes les barres DC sont perdues, i.e. il n’y a pas une barreDC qui fournisse de la tension ;
– deux barres AC sur trois sont perdues, i.e. il n’y a pas deux barres AC qui fournissent de la tension ;
– deux barres DC sur trois sont perdues, i.e. il n’y a pas deux barres DC qui fournissent de la tension ;

node observer

flow

AC_ESS_status:bool:in;

AC_side1_status:bool:in;

AC_side2_status:bool:in;

DC_ESS_status:bool:in;

DC_side1_status:bool:in;

DC_side2_status:bool:in;

AC_ok:bool:out;

DC_ok:bool:out;

AC_Two_ok:bool:out;

DC_Two_ok:bool:out;

assert

AC_ok = (AC_side1_status or AC_side2_status or AC_ESS_status );

DC_ok = (DC_side1_status or DC_side2_status or DC_ESS_status );
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AC_Two_ok = (( AC_side1_status and AC_ESS_status)

or (AC_side1_status and AC_side2_status)

or (AC_side2_status and AC_ESS_status ));

DC_Two_ok = (( DC_side1_status and DC_ESS_status)

or (DC_side2_status and DC_ESS_status)

or (DC_side1_status and DC_side2_status ));

edon

5.3.2 ANALYSE DU RAFFINEMENT

Ces modèles sont inspirés d’architectures et non des transpositions successives de descriptions indus-
trielles. Les résultats d’analyse des modèles ont valeur d’exemple et ne cherchent pas à évaluer le niveau
de sûreté de fonctionnement du système de génération et de distribution électrique.

5.3.2.1 Modèle abstrait (Elec1) comparé au modèle préliminaire (Elec2)

Les modèles Elec1 et Elec2 sont deux représentations abstraites du système de génération et de dis-
tribution électrique. Ce niveau abstrait a pour conséquence que les modèles sont de taille suffisamment
réduite pour pouvoir procéder à une vérification globale parl’outil MecV.

La difficulté dans une approche de conception par raffinementest de bien choisir le modèle abstrait.
Pour illustrer cette problématique du choix de la description initiale abstraite, nous procédons à la com-
paraison des modèles Elec1 et Elec2 en considérant Elec1 comme le modèle initial abstrait.

Nous concentrons nos travaux sur la vérification de la relation de simulation, à la fois dans une approche
“vérification” et dans une approche “exploration”. Afin d’illustrer la préservation globale, nous choisissons,
pour relationRelF, de centrer l’attention sur les sorties physiques observées séparément. Pour illustrer la
préservation restreinte, nous procédons de même avec deux sorties d’observateur. Les résultats obtenus
pour des états accessibles en maximum 3 défaillances, sont présentés dans le tableau suivant :

Elec1 simule Elec2
Sortie comparée vérification exploration

AC1 faux vrai
AC2 faux vrai

AC_ESS faux vrai

DC1 faux vrai
DC2 faux vrai

DC_ESS faux vrai

AC_ok faux vrai
DC_ok faux vrai

TAB . 5.3: Résultats de comparaisons entre le modèle abstrait (Elec1) et le modèle préliminaire (Elec2)

Considérons, tout d’abord, les résultats de l’approche “vérification”. Nous constatons que le modèle
Elec1 ne simule pas Elec2, quelle que soit la relationRelF.

Le modèle Elec2, du fait des reconfigurations, est plus sûr que le modèle Elec1 : la perte d’un générateur
n’a pas d’influence sur les barres AC. La contrepartie est qu’une défaillance du second générateur conduit
à la perte simultanée des barres AC1 et AC2. En l’état, le modèle Elec1 ne dispose pas de synchronisation
de défaillances. La transition entre un état où toutes les barres sont disponibles et un état où deux barres
sont perdues n’est pas pris en compte par le modèle Elec1. Ceci justifie le fait qu’Elec1 ne peut simuler
Elec2.

=> Elec1 est trop abstrait et Elec2 doit donc servir de référence
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5.3.2.2 Modèle préliminaire (Elec2) comparé au modèle détaillé (Elec3)

Contrairement à l’expérimentation précédente sur les modèles Elec1 et Elec2, l’outil MecV ne nous
permet pas de procéder à une vérification globale sur les modèles Elec2 et Elec3. Pour contourner cette
difficulté, nous procédons à un “découpage horizontal” de chaque modèle :

– la première comparaison restreint le modèle aux générateurs et aux barres AC (cf. figures5.12 et
5.13) ;

– la seconde comparaison restreint le modèle aux générateurs et aux barres DC (cf. figures5.14 et
5.15), masquant les barres AC et les liens entres barres AC.

Nous prenons la liberté de relier les barres DC aux générateurs pour que les variables d’entrée de ces
barres ne soient pas libres.

Le modèle détaillé diffère principalement du modèle préliminaire par l’ajout des contacteurs. Le mod-
èle préliminaire représente une architecture sûre. La nécessité d’ajouter des contacteurs et d’implémenter
des règles de reconfiguration pour prévenir les courts-circuits fait que le comportement décrit par le mod-
èle préliminaire constitue un idéal. Vérifier que le modèle détaillé est simulé par le modèle préliminaire
revient à vérifier que les règles de reconfiguration, implémentées dans les contrôleurs, sont cohérentes avec
les principes du modèle préliminaire. Lorsque ces contacteurs sont tous fermés, les deux modèles sont
similaires.

FIG. 5.12: Modèle préliminaire du système de génération et distribution électrique, restreint aux barres
AC

FIG. 5.13: Modèle détaillé du système de génération et distribution électrique, restreint aux barres AC
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Dans un premier temps, nous cherchons à vérifier si le modèle Elec2 simule le modèle Elec3, restreint
aux barres AC. Nous étudions les scénarios contenant jusqu’à trois défaillances et vérifions suivant les deux
approches et pour des objectifs de compositionnalité et de préservation des exigences liées aux situations
redoutées modélisées. Les résultats sont présentés sur la figure5.4.

Elec2 simule Elec3
Sortie comparée vérification exploration

AC 1 oui oui
AC 2 oui oui

AC ESS oui oui
AC 1 & AC 2 oui oui

AC_ok oui oui
AC_Two_ok oui oui

TAB . 5.4: Résultats de comparaisons entre le modèle préliminaire (Elec2) et le modèle détaillé (Elec3),
restreints aux barres AC

Ces résultats montrent que le modèle Elec2 simule le modèle Elec3, quelle que soit la relationRelF. On
peut donc conclure que, concernant le sous-système de génération et distribution électrique AC, le modèle
Elec3 raffine le modèle Elec2. Ces résultats prouvent que lesrègles des contacteurs liés aux générateurs et
aux barres AC sont cohérentes avec les principes du modèle préliminaire.

La simulation étant vérifiée par l’approche vérification, ilest normal de constater qu’elle est également
vérifiée par l’approche exploration moins stricte.

Regardons maintenant le sous-système de génération et distribution électrique DC.

FIG. 5.14: Modèle préliminaire du système de génération et distribution électrique, restreint aux barres
DC

141



CHAPITRE 5. UTILISATION DU RAFFINEMENT POUR LE DÉVELOPPEMENT DE SYSTÈMES SÛRS

FIG. 5.15: Modèle détaillé du système de génération et distribution électrique, restreint aux barres DC

Dans un second temps, nous cherchons à vérifier si le modèle Elec2 simule le modèle Elec3, restreint
aux barres DC. Nous effectuons une étude analogue à la précédente en choisissant les relationsRelF
adéquates.

Le sous-système de génération et distribution DC du modèle Elec3 contient des contacteurs et des trans-
formateurs. La décomposition en étapes successives étant un fondement du raffinement, nous procédons
tout d’abord à la vérification en l’absence de transformateurs, ce qui revient à considérer des transforma-
teurs sans défaillance (nœudtr_rectifier_mono_noSC sans événement ni transition).

Les résultats sont présentés sur la figure5.5.

Elec2 simule Elec3
Sortie comparée vérification exploration

DC 1 non oui
DC 2 non oui

DC ESS oui oui
DC 1 & DC 2 non non

DC_ok oui oui
DC_Two_ok non oui

TAB . 5.5: Résultats de comparaisons entre le modèle préliminaire (Elec2) et le modèle détaillé (Elec3),
privés du niveau de génération et distribution AC et en présence de transformateurs parfaits

Nous constatons que la relation de simulation, suivant une approche vérification, est uniquement établie
lorsque la relation la relationRelF porte sur la barre de secours DC ESS. Ceci montre que, dans le modèle
Elec3, le contrôleur des contacteurs liés à cette barre électrique est cohérent avec les principes définis dans
le modèle Elec2.

Il n’en est pas de même pour les reconfigurations des contacteurs liés aux barres DC 1 et 2. Une des
raisons à cela est que, en l’état dans le modèle Elec3, la barre DC ESS est privilégiée en cas de perte des
générateurs GEN 1 et GEN 2. Autrement dit lorsque ces deux générateurs sont perdus, les barres qui leur
sont directement associées ne sont plus alimentées et seules les barres AC ESS et DC ESS le sont. Cette
règle n’étant pas prise en compte dans le modèle Elec2, il estnormal que celui-ci ne simule pas le modèle
Elec3.

Ajoutons maintenant une défaillance dont l’effet est qu’untransformateur peut être perdu. Ce simple
ajout nous laisse penser que le modèle obtenu devrait raffiner le modèle précédent, i.e. une relation de
simulation suivant l’approche vérification devrait être établie.
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En nous contentant d’enrichir le code AltaRica du nœudtr_retifier_mono_noSC, les tests mon-
trent que, quelle que soit la relationRelF, le raffinement n’est pas vérifié, pas plus que le modèle Elec2ne
simule le modèle Elec3.

En AltaRica, tout événement ajouté dans un sous-nœud est synchronisé avec l’événementǫ. Or les dé-
faillances des transformateurs ont un effet et ne peuvent naturellement pas être comparées avec un événe-
mentǫ du modèle abstrait. Il faut donc définir, dans le nœud du modèle détaillé, un événement homonyme
à chaque nouvelle défaillance d’un transformateur pour pouvoir comparer chaque nouvel événement à une
défaillance du nœud abstrait.

Une première idée pour obtenir le raffinement attendu est que, les transformateurs étant situés entre
les générateurs et les barres, l’effet de leur perte est comparable à la perte du générateur auquel chacun
est connecté. Cela se traduit par l’enrichissement de la relationrelEvt : chaque défaillance d’un TR sur
le modèle détaillé est associée à la perte d’un générateur sur le modèle abstrait. Les tests montrent la
simulation n’est malgré cela pas vérifiée.

Une seconde idée est qu’ajouter les transformateurs dans lemodèle Elec3, revient à remplacer les
générateurs du modèle Elec2, par un couple générateur/transformateur. Cela a pour conséquence que :

– la défaillance d’un transformateur du modèle Elec3 est comparable à une perte de générateur du
modèle Elec2 ;

– la perte d’un générateur du modèle Elec3 peut survenir après la défaillance du transformateur auquel
le générateur est relié, auquel cas elle n’a pas d’effet.

Le premier cas est évoqué dans le paragraphe précédent. Prendre en compte le second cas par la relation
relEvt revient à associer chaque défaillance d’un générateur du modèle détaillé à l’événementǫ du modèle
abstrait. Les tests montrent alors que la simulation est vérifiée et donc que le raffinement est établi.

Ce dernier cas illustre bien les difficultés de l’ajout de composants munis de défaillances.

5.3.2.3 Modèle détaillé (Elec3) comparé au modèle détaillé avec courts-circuits (Elec4)

Les modèles Elec3 et Elec4 ne peuvent être traités dans leur globalité par MecV pour les raisons évo-
quées précédemment. Grâce à la compositionnalité préservée par la relation de simulation, nous pouvons
décomposer l’analyse. Nous procédons en deux étapes suivant les principes d’enrichissement appliqués au
modèle Elec3 pour créer le modèle Elec4 :

– un fusible est ajouté à la fois en amont et en aval de chaque barre AC, cf. figure5.16;
– un fusible est ajouté en amont de chaque transformateur et en aval de chaque barre DC, cf. figure

5.17.

FIG. 5.16: Enrichissement du modèle Elec3 par ajout d’une défaillance entraînant un court circuit de
la barre AC contenue par deux fusibles

Dans un premier temps, nous souhaitons vérifier si une barre AC avec court-circuit reliée à deux fusibles
(nœudAC_) est un raffinement d’une barre AC sans court-circuit ni fusible (nœudAC).

La détection d’un court-circuit par un fusible est un événement instantané qui doit être masqué avant
vérification de la présence d’une relation de simulation entre les deux nœuds.

Intuitivement, un court-circuit de la barre AC suivi de l’ouverture du fusible positionné entre la barre
et la source de tension semble équivalent à une perte de la barre AC. Nous définissons donc la relation
RelEvt comme suit :
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RelEvt(e:AC!ev, e' : AC_!ev) := (e.=" AC_Loss" & e'.=" AC_Loss ")

|(e.=" AC_Loss" & e'.=" AC_S")

|(e.="" & e '.="");

Nous choisissons d’établir la comparaison sur la présence d’une tension sur la sortie opposée à la source de
tension : la sortie de la barre AC dansAC est comparée à la sortie du fusible opposé à la source de tension
dansAC_.

Une approche vérification nous indique que le modèleAC simule le modèleAC_, doncAC_ raffine
AC. Ceci montre que l’ajout d’une défaillance combiné avec l’ajout de fusibles pour contenir les effets de
celle-ci préserve le comportement des modèles contenant des barres AC pour lesquelles la perte est l’unique
défaillance considérée.

FIG. 5.17: Enrichissement du modèle Elec3 par ajout de défaillances entraînant respectivement un
court circuit de la barre DC et du transformateur, contenues par deuxfusibles

Dans un second temps, nous souhaitons vérifier si un transformateur et une barre DC, tous deux avec
court-circuit, reliés à deux fusibles (nœudTR_DC_) est un raffinement d’un transformateur et une barre
AC, tous deux sans court-circuit ni fusible (nœudTR_DC).

Intuitivement, un court-circuit de la barre DC (resp. du transformateur) suivi de l’ouverture du fusible
positionné entre la barre (resp. le transformateur) et la source de tension semble équivalent à une perte de
la barre DC (resp. du transformateur). Nous définissons doncla relationRelEvt comme suit :

RelEvt(e:TR_DC!ev , e' : TR_DC_!ev) :=

(e.=" DC_Loss" & e'.=" DC_Loss ")

|(e.=" DC_Loss" & e'.=" DC_S")

|(e.=" TR_Loss" & e'.=" TR_Loss ")

|(e.=" TR_Loss" & e'.=" TR_S")

|(e.="" & e '.="");

Nous choisissons d’établir la comparaison sur la présence d’une tension sur la sortie opposée à la source
de tension :

– lorsque la tension provient d’une barre AC en amont : la sortie de la barreDC dansTR_DC est com-
parée à la sortie du fusibleDwn_brk dansTR_DC_ ;

– lorsque la tension provient d’une barre DC en aval : la sortie du transformateurTR dansTR_DC est
comparée à la sortie du fusibleUp_brk dansTR_DC_.

Une approche vérification nous indique que le modèleTR_DC simule le modèleTR_DC_, donc
TR_DC_ raffine TR_DC. Ceci montre à nouveau que l’ajout de défaillances combiné avec l’ajout de
fusibles pour contenir les effets de ces dernières préservele comportement des modèles contenant des
transformateurs et des barres DC pour lesquelles la perte est l’unique défaillance considérée.

Appliquer le principe de compositionnalité pour calculer les séquences du modèle Elec4 à partir du
modèle Elec3 réduit le nombre de séquences à tester. L’ajoutdes courts-circuits sur les barres électriques
et les transformateurs augmente le nombre de défaillance considérées de 12 à 21.
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La figure5.18met en évidence les enrichissements du modèle Elec4 par rapport au modèle Elec3 :
– l’ajout de fusibles à chaque barre AC est représenté par un rectangle orange ;
– l’ajout de fusibles avant chaque transformateur et après chaque barre DC est représenté par un rect-

angle bleu.
L’étude menée précédemment considérait un fusible de part et d’autre de chaque barre AC. La figure

5.11montre que chaque barre AC est reliée à trois fusibles (un d’un côté et deux de l’autre). Les fusibles
n’ayant pas de défaillance et leur ouverture étant instantanée, ces deux enrichissements (une sortie de barre
AC reliée à un ou deux fusibles) sont équivalents.

FIG. 5.18: Motifs d’enrichissement du modèle détaillé du système de générationet distribution élec-
trique

5.3.3 UTILISATION DU RAFFINEMENT POUR LES ANALYSES MULTI -
SYSTÈMES

Le système de contrôle de la gouverne de direction, détaillédans le chapitre3 et dont le modèle
est présenté sur la figure5.19, contient des composants nécessitant une alimentation électrique ou hy-
draulique. La modélisation de ce système, considère les systèmes de génération et distribution électrique et
hydraulique de façon très abstraite : chaque sortie initialement vraie peut être perdue.

En réalité, les systèmes de génération et distribution électrique et hydraulique sont plus complexes :
chacun dispose de son architecture propre, des pannes multiples peuvent survenir et ces deux systèmes
sont liés aux moteurs. Contrairement à ce que la figure5.19peut laisser penser, les systèmes de génération
et distribution électrique et hydraulique ne sont donc pas indépendants.

Analyser le système de contrôle de la gouverne de direction en détail nécessite de considérer les 4
systèmes précédemment mentionnés pour garantir la prise encompte de toutes les interactions possibles
entre ces système. Cela revient donc à procéder à une analysemulti-systèmes : le système de contrôle de
la gouverne de direction occupe une place centrale tandis que les trois autres systèmes mentionnés sont en
interface.

Réaliser cette analyse détaillée à l’aide de modèles implique de modéliser indépendamment chaque
système puis de connecter les modèles entre eux. Le modèle ainsi obtenu, que nous qualifions demodèle
multi-systèmes, est illustré sur la figure5.20.
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FIG. 5.19: Modèle AltaRica du système de contrôle de la gouverne de direction

FIG. 5.20: Modèle multi-systèmes du système de contrôle de la gouverne de direction

Idéalement, une analyse multi-systèmes à l’aide de modèlesAltaRica devrait considérer un modèle
détaillé pour chaque système. Pour conserver des résultatslisibles et prévenir les risques d’explosion com-
binatoire, il est préférable de considérer un modèle détaillé pour le système central et des modèles plus
abstraits pour les systèmes en interface. Ce choix est possible du fait que le raffinement AltaRica préserve
la compositionnalité.

BaptisonsMDet le modèle multi-systèmes composé uniquement de modèles détaillés etMAbs le mod-
èle multi-systèmes contenant des modèles abstraits pour les systèmes en interface. Si, pour chaque système
en interface, le modèle détaillé raffine le modèle abstrait,alors les séquences de ces deux modèles peuvent
être mises en relation. Les séquences deMDet peuvent dès lors être calculées à partir des séquences de
MAbs (cf. figure4.12).

Pour bénéficier pleinement de la compositionnalité et réduire la combinatoire, le modèle à privilégier
pour chaque système en interface doit être le modèle le plus abstrait pour lequel chaque modèle détaillé
représente un raffinement. Dans le cas du système de génération et distribution électrique, nous avons
montré précédemment que :

– le modèle Elec4 raffine totalement le modèle Elec3 ;
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– le modèle Elec3 raffine partiellement le modèle Elec2 ;
– le modèle Elec2 ne raffine pas le modèle Elec1.

Le modèle Elec1 bien que très abstrait n’est pas raffiné par les modèles plus détaillés et ne peut donc pas
être utilisé pour le modèle multi-systèmes centré sur le système de contrôle de la gouverne de direction.
Le modèle Elec3 raffine totalement le modèle Elec2 pour la partie AC et partiellement pour la partie DC.
Corriger les règles de reconfiguration des contacteurs liésaux barres DC 1 et 2 devrait permettre d’obtenir
un raffinement total. Le modèle Elec2 constitue donc le modèle à choisir pour le modèle multi-systèmes
centré sur le système de contrôle de la gouverne de direction.

Une fois les modèles à connecter choisis, ces derniers doivent disposer de ports compatibles pour
pouvoir être connectés. Ceci implique de définir a priori lesports nécessaires aux connexions et tout parti-
culièrement de préciser leur type.

Le raffinement AltaRica est établi pour une relationRelF donnée et donc pour les variables de flux
prises en compte dans cette relation. La compositionnalitén’est donc garantie que vis-à-vis de ces variables.
Pour pouvoir tirer profit de la compositionnalité dans l’analyse multi-système, ces variables représentent
les ports à connecter.

Un événement redouté d’un système peut être modélisé par unevariable de flux booléenne sortant
d’un observateur. Lorsque ce principe est appliqué à un système en interface, la variable de l’observateur
peut servir à connecter le modèle du système en interface au modèle du système central. Cette variable
correspond alors à la notion de Dependent System Failure (DSF) (cf. chapitre3), présente dans les analyses
classiques par arbre de défaillance ou diagramme de dépendance.

Travailler sur les interfaces d’un système peut offrir plusde souplesse que considérer tous les détails
d’une architecture. Cette alternative a déjà fait l’objet de travaux qui ont conduit à la définition de la notion
desafety interfaces.

Dans [ENTM05], J.Elmqvist, S.Nadjm-Tehrani et M.Minea présentent une approche visant à compléter
le développement de systèmes critiques basé sur les composants, par l’identification des contraintes néces-
saires pour garantir la tolérance à une ou deux défaillances. Le comportement fonctionnel d’un composant
est décrit dans unmoduleà l’aide d’un formalisme proche d’AltaRica et basé sur la notion de modules
réactifs. Comparable à l’extension de modèle présentée dans le chapitre3, cette approche ajoute au com-
portement fonctionnel des défaillances sur les entrées, baptiséesInput Fault Mode, un environnementet
introduit le concept desafety interface. Étant donnée une propriétéϕ, la safety interface d’un module M se
compose de :

– l’environnement dans lequel la propriété est satisfaite ;
– l’ensemble des contraintes sur l’environnement associées à chaque défaillance simple ou combinai-

son de deux défaillances pour que la propriété soit satisfaite.
L’article [ENTM05] présente l’algorithme de calcul de l’environnement initial, ainsi que les moyens
d’identification des environnements en cas de défaillance(s).

Bien que cette approche diffère de la notre qui se base sur desmodèles de type FPM, toutes deux
partagent plusieurs principes et objectifs.

Théoriquement, toutes les combinaisons de défaillances sans limite de taille pourraient être consid-
érées dans les safety interfaces. Néanmoins, seules les défaillances simples et les combinaisons doubles
sont traitées pour parer aux problèmes d’explosion combinatoire, précisant que les combinaisons de taille
supérieure sont considérées dans l’industrie comme rares.Notre choix de borner les états accessibles est
motivé par le même constat et tend à prévenir les mêmes risques.

D’autre part, la notion de raffinement, définie pour cette approche, s’appuie sur l’inclusion de traces :
un module M raffine un module N si toutes les traces de M sont aussi des traces de N. Le raffinement basé
sur la relation de simulation, que nous définissons dans le chapitre4, préserve également les traces.

Enfin, cette approche s’appuie sur la notion de composition pour pleinement tirer profit du raffinement.
Soit une exigence de sûreté de fonctionnementϕ :

– chaque module est analysé individuellement pour déterminer sa safety interface (l’environnement
d’un module est une abstraction des autres modules) ;

– on sait qu’un module composé avec son environnement vérifieϕ ;
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– chaque module, composé avec son environnement, est ensuite comparé aux environnement des autres
modules pour vérifier qu’il raffine ces derniers ;

Si chacun de ces raffinements est vérifié alors, par inférence, le système, i.e. la composition de tous les
modules, vérifieϕ.

Il serait intéressant d’étudier s’il est possible, avec la notion de raffinement que nous proposons pour
AltaRica, de définir des safety interface pour AltaRica.

5.4 PRÉSERVATION D ’ EXIGENCES QUANTITATIVES

La société Airbus, pour laquelle nous avons réalisé nos recherches, dispose de son propre outil de calcul
de probabilité d’une situation qui permet d’effectuer des analyses quantitatives à partir de séquences. Cet
outil étant reconnu par les autorités de certification, nousavons souhaité travailler en amont de celui-ci :
sur les séquences. Nous nous sommes donc focalisés sur la préservation des exigences qualitatives.
Néanmoins, il existe des approches de raffinement visant à préserver des exigences quantitatives.

En 1991, K.G.Larsen et A.Skou définissent la notion de bisimulation probabiliste [LS91]. Cette relation
impose sur les transitions à la fois l’identité des étiquettes et l’égalité des probabilités d’occurrence.

Dans [Yam03], Satoshi Yamane définit les relations de simulation temporisée et de simulation faible
temporisée probabiliste entre deux automates temporisés probabilistes (ATP). La simulation temporisée se
distingue de la relation de simulation que nous avons considérée par l’ajout de contraintes sur les horloges
et probabilités associées à chaque état. La simulation faible temporisée probabiliste permet de considérer
qu’une transition d’un ATP abstrait simule une succession de transitions d’un ATP concret si les états
initiaux (resp. terminaux) de la transition et du chemin sont en relation et que la dernière transition présente
la même étiquette. Contrairement à la simulation quasi-branchante que nous avons définies, la simulation
faible temporisée probabiliste n’impose aucune contrainte sur les états intermédiaires du chemin de l’ATP
concret.

Dans [MM05], Annabelle McIver et Caroll Morgan définissent une méthodede vérification de préser-
vation d’exigences qualitatives basée à la fois sur les techniques d’abstraction et de raffinement. Les règles
de substitution de la méthode B sont transposées enexpectation transformers. La méthode présentée garan-
tit la préservation desexpectations. De plus, du fait que le raffinement est compositionnel, la vérification
suit une démarche hiérarchique en décomposant le système :

– le sous-système de plus bas niveau est analysé ;
– les propriétés alors établies ont valeur d’abstraction etsont utilisées pour analyser le niveau supérieur.

Les différents niveaux d’une analyse sont ainsi liés par desprincipes d’abstraction et de raffinement.
Dans [Tro99], Elena Troubitsyna présente une extension du formalisme des systèmes d’action et

s’intéresse aux problèmes de sûreté de fonctionnement des systèmes. Le langage des commandes guardées
est enrichi d’un opérateur de choix probabiliste binaire. Le raffinement de données dans un contexte
probabiliste est utilisé pour établir une relation entre des exigences globales au système et des taux
de défaillance des composants du systèmes. L’exemple support est un programme informatique, dont
l’objectif est que son exécution se termine. De même que nousproposons, dans le raffinement AltaRica,
que le nombre de défaillances nécessaire pour atteindre chaque état défaillant ne soit pas plus petit dans
un nœud concret que dans un nœud abstrait, E.Troubitsyna impose que la probabilité qu’un programme se
termine ne doit pas être inférieure dans le programme concret.

De même J.Elmqvist et S.Nadjm-Tehrani se sont intéressés aux analyses quantitatives (cf. [ENT08]),
compléter le raffinement AltaRica afin de garantir la préservation d’exigences quantitatives constitue une
perspective de poursuite de nos travaux. Cela s’avère d’autant plus envisageable que les idées mention-
nées précédemment semblent transposables et qu’une probabilité d’occurrence peut être associée à chaque
événement AltaRica à l’aide d’un attribut. Ce travail nécessiterait de modifier MecV pour pouvoir exploiter
ces attributs, tout comme nous avons mentionné la prise en compte d’un attribut de visibilité pour traiter la
relation de simulation quasi-branchante.
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5.5 CONCLUSION

Nous avons montré comment adapter le raffinement AltaRica aux besoins des analyses de sûreté de
fonctionnement des systèmes :

– chaque état est enrichi d’un compteur de défaillances permettant de compléter les contraintes sur les
transitions par des exigences qualitatives ;

– les événements instantanés, qui n’apparaissent pas dans les coupes minimales, sont masqués avant
de vérifier l’existence d’une relation entre deux nœuds ;

– la relationRelF permet de choisir entre une préservation globale, si la relation porte sur toutes
les variables d’interface, et une préservation restreinte, si la relation porte seulement sur certaines
variables d’interface ou sur une variable d’un observateur;

– la relationRelEvt permet de choisir entre une approche vérification, nécessitant de spécifier toutes
les équivalences d’étiquette de transition mais indiquantdirectement l’existence d’une relation de
raffinement, et une approche exploration, calculant les équivalences entre étiquettes des transitions
mais nécessitant de vérifier que ces équivalences ne sont pascontraires au comportement souhaité.

Le raffinement que nous proposons a l’avantage de préserver les séquences et d’être facilement vérifi-
able grâce aux différentes relations que nous avons implémentées en langage MecV et à la méthodologie
que nous avons élaborée (cf. figure5.6). La liberté dont dispose l’utilisateur pour définir les relationsRelF
etRelEvt, offre une grande souplesse quant aux contraintes à satisfaire.

La méthodologie que nous avons définie, basée sur le raffinement, permet de réaliser des analyses
multi-systèmes en prévenant les risques d’explosion combinatoire.

Cependant, les expérimentations ont montré que l’utilisation du raffinement influe sur la méthode de
modélisation :

– les variables de flux, qui ont valeur d’interface, doivent être identifiées et leurs types définis dès la
spécification du système et avant toute modélisation :
– ces variables doivent être conservées dans tous les raffinements, pour que chaque modèle puisse

être remplacé par un raffinement ou un modèle plus abstrait dumême système,
– dans l’optique de réaliser un modèle multi-systèmes, ces ports permettent de connecter les modèles

mono-systèmes qui doivent naturellement disposer de portscompatibles,
– la compositionnalité et la cohérence sont préservées vis-à-vis des variables de flux spécifiées dans

la relationRelF, et seulement vis-à-vis de celles-là : l’exemple du calculateur, dont la sortie peut
être correcte, erronée ou perdue mais pour lequel le raffinement s’appuie sur la sortie d’un obser-
vateur ne détectant que si la sortie du calculateur est perdue, montre que le raffinement ne garantit
pas la préservations de tous les comportements défaillants,

– chaque nouveau modèle doit être réalisé en pensant au précédent : l’exemple des contacteurs du
système de génération et distribution électrique montre qu’il n’est pas trivial de rester cohérent avec
le comportement décrit précédemment ;

Une même spécification peut mener à plusieurs implémentations dont seulement certaines raffineront un
modèle abstrait. Une approche de modélisation par raffinement nécessite de procéder à une vérification de
chaque modèle une fois réalisé et non de créer plusieurs modèles vérifiés a posteriori.

D’autre part, les expérimentations nous ont montré que la gamme de modèles que peut traiter l’outil
MecV est plus large que pour la plupart des outils industriels mais les performances en pâtissent. MecV est
en effet capable de traiter des modèles AltaRica LaBRI ou AltaRica OCAS, des modèles ouverts (i.e. une
variable d’entrée d’un composant n’est connectée à aucune variable de sortie d’un autre composant) ou des
modèles non déterministes (i.e. deux transitions ayant la même étiquette et le même état initial n’ont pas le
même état final). Les modèles AltaRica réalisés dans l’industrie n’exploitent pas ces particularités. Nous
pensons qu’une optimisation de l’outil MecV pour les modèles AltaRica OCAS, ou au moins Data-Flow,
permettrait un gain de performances.

La méthode de vérification du raffinement n’est, aujourd’hui, pas supportée par des outils industriels.
Néanmoins, nous avons écrit les formules de vérification MecV de manière générique de façon à pouvoir
automatiser leur appel. Une implémentation dans un outil industriel de modélisation AltaRica permettrait
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à l’utilisateur, une fois les modèles à comparer identifiés,de ne renseigner que certaines relations ini-
tiales (nombre de défaillances à considérer,RelF et RelEvt) avant d’appeler successivement les relations
adéquates comme indiquer sur la figure5.6.

Les industriels cherchent à capitaliser tout travail réalisé. Dans cette optique, les outils industriels de
modélisation AltaRica disposent d’une bibliothèque d’objets AltaRica (modèles, composants simples, com-
posants hiérarchiques, types de données). Une autre perspective pour aider à l’industrialisation des analyses
de sûreté de fonctionnement des systèmes à l’aide de modèles, serait d’exploiter ces bibliothèques en pro-
posant aux utilisateurs des familles de composants AltaRica : un composant physique donné disposerait
d’un modèle abstrait et de raffinements successifs.
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Les travaux décrits dans cette thèse se sont déroulés dans lecadre d’une Convention Industrielle de
Formation par la REcherche (CIFRE). Les travaux réalisés se situent au croisement de deux domaines :

– la sûreté de fonctionnement des systèmes complexes aéronautiques ;
– l’informatique fondamentale et les méthodes formelles.
Pour bien comprendre la contribution de cette thèse à l’intégration de travaux fondamentaux dans un

cadre industriel, nous présentons les liens entre les entités qui ont initié cette thèse puis l’ont coencadré.
Nous résumons les enseignements des premières collaborations qui ont permis de fixer les objectifs de cette
thèse. Nous poursuivons par un bilan et proposons quelques perspectives de poursuite des travaux réalisés,
à chaque fois d’un point de vue académique et industriel.

Une thèse entre recherche fondamentale et recherche appliquée pour répondre à des besoins industriels

Historiquement, la société Airbus s’est intéressée à l’utilisation des méthodes formelles pour supporter
ses analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes. Airbus a ainsi participé à des projets de recherche
en collaboration avec l’ONERA. De son coté, l’ONERAexpérimentait le langage AltaRica, développé par
le LaBRI.

Les expérimentations menées par Airbus et l’ONERAont montré :
– les apports majeurs des modèles AltaRica pour les analysesde sûreté de fonctionnement des sys-

tèmes :
– lisibilité de la représentation graphique par rapport à une description textuelle,
– représentation synthétique facilitant la communicationentre concepteurs et ingénieurs en charge

des analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes,
– support commun à l’analyse de plusieurs situations redoutées,
– automatisation de la génération de séquences,

– les inconvénients en vue d’une industrialisation de l’approche :
– utiliser un nouveau langage implique d’apprendre une nouvelle syntaxe ; or, les ingénieurs n’ont

pas tous le même rapport à l’informatique et l’apprentissage d’un langage s’avère un facteur blo-
quant pour certains,

– une nouvelle méthode de travail nécessite de former les ingénieurs,
– la génération de séquences partiellement automatisée modifie les méthodes de travail entre concep-

teurs et ingénieurs en sûreté de fonctionnement des systèmes : les concepteurs doivent apprendre à
valider un modèle (i.e. s’assurer que le comportement formalisé est fidèle au comportement pensé
par les concepteurs) et non vérifier au travers de la lecture des différents arbres de défaillances que
les séquences sont correctes et complètes (i.e. les combinaisons de défaillances conduisent bien à
la situation redoutée et aucune combinaison ne manque)

Afin de proposer une méthode de travail accessible à toutes les populations d’ingénieurs, quels que
soient leur domaine et leur rapport à l’informatique, Airbus a fait développer son outil de modélisation
disposant d’une interface de saisie pensée pour que les connaissances syntaxiques du langage nécessaires
à la réalisation de modèles soient minimales.

L’introduction des modèles dans les processus d’analyse a suscité de nouveaux objectifs : modéliser la
totalité des systèmes pour obtenir un modèle de l’avion dansson intégralité. Une première étape dans ce
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sens fût la réalisation de modèles multi-systèmes. Les expérimentations ont soulevé des besoins propres
aux modélisations multi-systèmes et conduit à l’élaboration de cette thèse dont :

– l’objectif industriel était de développer des techniquespour réaliser des modèles multi-systèmes
permettant de supporter des analyses de sûreté de fonctionnement multi-systèmes en utilisant des
modèles de granularité hétérogène ;

– l’objectif académique était de définir une notion de raffinement pour le langage AltaRica qui préserve
les traces.

Le raffinement fut choisi comme méthode pour assurer la cohérence entre différents modèles d’un même
système.

Bilan

D’un point de vue théorique, nous avons défini un raffinement AltaRica en nous appuyant sur la thèse
de Gérald Point [Poi00] qui définit le langage AltaRica. La vérification du raffinement est basée sur l’utili-
sation de l’outil MecV.

Dans un premier temps, nous nous sommes inspirés de ses travaux sur la relation de bisimulation entre
nœuds AltaRica pour conduire l’étude de la relation de simulation. Cette étude fût menée à son terme pour
disposer :

– d’un théorème de compositionnalité similaire à celui défini pour la relation de bisimulation ;
– d’un algorithme permettant, une fois le raffinement vérifié, de calculer les traces d’un composant

(resp. nœud) détaillé à partir des traces d’un composant (resp. nœud) abstrait puis d’en déduire les
séquences.

Dans un second temps, nous avons étudié la relation de simulation quasi-branchante dérivée de la bisim-
ulation quasi-branchante [GW96]. Cette relation distingue les événements en deux catégories, observables
et non observables, ce qui nécessite d’étendre le langage AltaRica et d’adapter les outils. Comme pour
la relation de simulation, nous sommes parvenus à définir un théorème de compositionnalité. La démon-
stration de ce théorème a nécessité de proposer une sémantique de l’extension du langage AltaRica, ce
qui, vis-à-vis de l’étude du langage AltaRica, dépasse les objectifs de cette thèse. Nous avons privilégié
la définition de cette extension du langage AltaRica à l’élaboration d’un algorithme comparable à celui
mentionné pour la relation de simulation.

Concernant les attentes industrielles, nous avons spécifiéle raffinement AltaRica pour la sûreté de
fonctionnement des systèmes en intégrant la notion de compteur de défaillances et en ajoutant la contrainte
qu’un état défaillant ne doit pas être accessible sur un modèle détaillé en moins de défaillances que sur un
modèle abstrait.

La relation de simulation que nous utilisons fait le lien entre événements du nœud abstrait et événe-
ments du nœud détaillé. Nous proposons deux approches permettant à l’utilisateur soit de spécifier les
équivalences entre événements, soit de vérifier les équivalences calculées par MecV. L’outil vérifie directe-
ment le raffinement dans la première approche alors que la seconde nécessite que l’utilisateur valide les
équivalences générées par l’outil.

Nous avons élaboré une méthodologie de vérification du raffinement, qui définit la chronologie d’utili-
sation des différentes relations MecV.

Nous avons appliqué cette méthodologie sur plusieurs cas d’études en focalisant nos efforts sur la
relation de simulation. Nous avons tout d’abord validé les différentes spécificités du raffinement pour les
analyses de sûreté de fonctionnement des systèmes sur l’exemple d’un calculateur de commande de vol.
Puis nous avons cherché à appliquer le raffinement à la modélisation d’un système de génération et de
distribution électrique.

Perspectives

Les perspectives de poursuite des travaux initiés dans cette thèse sont nombreuses. Comme précédemment,
nous détaillons tout d’abord les perspectives qui concernent la recherche fondamentale puis celles liées à
l’industrie.
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D’un point de vue théorique, nous avons atteint les objectifs que nous nous étions fixés concernant
la relation de simulation. Néanmoins, nous pourrions adapter le théorème de préservation suivant : si M
simule M’ alors toute formuleϕ de la logique ACTL* satisfaite par M est satisfaite par M’. Cethéorème
est notamment mentionné dans [CGJ+03] pour les structures de Kripke.

Dans un second temps, l’étude de la relation de simulation quasi-branchante peut être poursuivie afin
d’élaborer un algorithme de calcul de séquences comparables à celui que nous proposons pour la relation
de simulation.

Plus généralement, de nombreuses relations de simulation ou de bisimulation existent ou peuvent être
définies, comme par exemple la boundary-branching simulation. Chaque relation peut donner lieu à une
étude comparable à celle menée pour la simulation. Cela peuts’avérer d’autant plus pertinent si elles
reflètent des pratiques industrielles.

D’un point de vue industriel, une étape importante pour appliquer le raffinement basé sur la relation
de simulation dans le processus Airbus consisterait à intégrer un outil de vérification, comparable à MecV,
dans l’outil interne de modélisation AltaRica. Une première solution serait d’intégrer MecV, ce qui per-
mettrait d’utiliser en l’état les relations que nous avons définies. Une alternative serait d’optimiser MecV
pour traiter des modèles industriels. Quel que soit l’outilintégré, l’idée serait de tirer profit de la généricité
des relations MecV que nous avons définies et de rendre leur utilisation accessible grâce à une interface
graphique ergonomique et intuitive.

Le raffinement permet de disposer de plusieurs modèles d’un même système. Or les outils industriels de
modélisation AltaRica intègrent le concept de bibliothèque de composants. Il serait envisageable de créer
des familles de modèles dans la bibliothèque de composants :une famille serait constituée de différents
modèles plus ou moins détaillés d’un même système, tous les modèles vérifiant une relation de raffinement
et pouvant donc être indifféremment connecté. Cela permettrait de capitaliser les modèles construits et les
vérifications réalisées.
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AA
ABRÉVIATIONS

AADL Architecture Analysis and Design Language

ABD Airbus Directive

A/C Aircraft

AESA Agence Européenne de la Sécurité Aérienne

AMC Acceptable Means of Compliance

AMDE Analyse des Modes de Défaillance et de leurs Effets

ATP Automate Temporisé Probabiliste

ARC AltaRica Checker

ARP Aerospace Recommended Practice

BCM Back-Up Control Module

BPS Back-Up Power Supply

CAT Catastrophic

CCA Common Cause Analysis

CEGAR Counter-Example Guided Abstraction Refinement

CIFRE Convention Industrielle de Formation par la REcherche

CMA Common Mode Analysis

CS Certification Specification

CSMG Constant Speed Motor Generator

DAL Design Assurance Level

DCC Défaillance de Cause Commune

DD Dependence Diagram

DSF Dependent System Failure

EASA European Aviation Safety Agency

ESACS EnHance Safety Assessment for Complex Systems

EUROCAE European Organisation of Civil Aviation Equipment

FAA Federal Aviation Agency

FAR Federal Aviation Regulation

FC Failure Condition

FHA Functional Hazard Assessment

FM Failure Mode

FMEA Failure Mode and Effect Analysis

FMES Failure Mode and Effect Summary
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FPM Failure Propagation Model

FT Fault Tree

HAZ Hazardous

Hip-HOPS Hierarchically Performed Hazard Origin and Propagation Studies

ISAAC Improvement of Safety Activities on Aeronautical Complex systems

JAA Joint Aviation Authorities

LaBRI Laboratoire Bordelais de Recherche en Informatique

LADS Laboratoire d’Analyse des Dysfonctionnements de Système

LAMIH Laboratoire d’Automatique, de Mécanique et d’Informatique industrielles et Humaines

MA Markov Analysis

MAJ Major

MBDSA Model Based Design Safety Assessment

MCDL Modèle du Comportement Défaillant Local

MIN Minor

MISSA More Integrated and cost efficient System Safety Assessment

OACI Organisation de l’Aviation Civile Internationale

OCAS Outil de Conception et d’Analyse Système

ONERA Office National d’Études et de Recherches Aérospatiales

PRA Particular Risk Analysis

PSSA Preliminary System Safety Assessment

RAT Ram Air Turbine

QBB Quasi-Branching Bisimulation

QBS Quasi-Branching Simulation

SADT Structure Analysis and Design Technique

SAE Society of Automotive Engineers

SC Servocommande

SSA System Safety Assessment

ST Système de Transitions

STI Système de Transitions Interfacé

STIE Système de Transitions Interfacé Étendu

SysML System Modeling Language

UML Unified Modeling Language

WG Working Group

ZSA Zonal Safety Analysis
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BB
BOUNDARY BRANCHING SIMULATION INTERFACÉE

Nous estimons que, dans la relation de simulation quasi-branchante, la contrainte sur l’état initial de la
transition observable du nœud abstrait est trop forte. Noussouhaitons nous en affranchir tout en conservant
un lien entre cet état du modèle abstrait et l’état initial dela transition de même étiquette du nœud détaillé.

En nous inspirant de la définition4.4.5de la simulation quasi-branchante interfacée paramétrée,nous
définissons la relation de boundary branching simulation interfacée paramétrée. Cette relation est obtenue
en remplaçant la condition(si, s

′
1) ∈ R(RelF,RelEvt) par(fi, f

′
1) ∈ RelF .

s1, f

s2

s′1, f
′

s′2
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FIG. B.1: Boundary-Branching simulation interfacée

La définition, ainsi obtenue, de la boundary branching simulation interfacée paramétrée, est :

Définition B.0.1 (Boundary branching simulation interfacée paramétrée)
SoientA = 〈E,F, S, π, T 〉 etA′ = 〈E′, F ′, S′, π′, T ′〉 deux systèmes de transitions interfacés étendus.
SoientRelF ⊆ F × F ′ une relation entre variables de flux etRelEvt ⊆ E × E′ une relation entre
événements.R(RelF,RelEvt) ⊆ S×S′ est une relation deboundary branching simulation interfacée

paramétrée deA versA′ si :

1. ∀s′ ∈ S′,∃s ∈ S, (s, s′) ∈ R(RelF,RelEvt) ;

2. ∀(s′1, f
′, e′, s′2) ∈ T ′,∀s1 ∈ S, (s1, s

′
1) ∈ R(RelF,RelEvt)⇒

– si (s′1, f
′, e′, s′2) ∈ T ′

τ

alors∃f ∈ F , ∃s2 ∈ S t.q. (s1, f, τ∗, s2) ∈ T ∗
τ , (f, f ′) ∈ RelF , (s2, s

′
2) ∈ R(RelF,RelEvt) ;

– si (s′1, f
′, e′, s′2) ∈ T ′

+

alors∃f1, fi ∈ F , ∃e ∈ E, ∃si, s2 ∈ S t.q.
– (f1, f

′) ∈ RelF et (fi, f
′) ∈ RelF ,

– (e, e′) ∈ RelEvt,
– (s1, f1, τ

∗, si) ∈ T ∗
τ ,

– (si, fi, e, s2) ∈ T+,
– (s2, s

′
2) ∈ R(RelF,RelEvt).
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2

Remarque

Sur des systèmes où l’unique événement non observable estǫ, la relation de boundary branching simula-
tion (BBS), tout comme la simulation quasi-branchante, coïncide avec la relation standard de simulation,
précédemment définie. La BBS étend donc la simulation.

160



CC
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C.1 MASQUAGE DES ÉVÉNEMENTS INSTANTANÉS

C.1.1 SANS COMPTEUR DE DÉFAILLANCE

NoInternalEvt_A(s) :=

[e℄[t℄( transA(s,e,t) => ~internalEvt_A(e));

ObsState_A(s) := ReahA(s) & NoInternalEvt_A(s);

NonObsState_A(s) := ReahA(s) & ~NoInternalEvt_A(s);

nextObs_A(s,t) += NonObsState_A(s) & ObsState_A(t)

& <e>( internalEvt_A(e)

& (transA(s,e,t)

| <u>( NonObsState_A(u)

& transA(s,e,u)

& nextObs_A(u,t))));

transObs_A(s,e,t) := ObsState_A(s) & ObsState_A(t)

& ~internalEvt_A(e)

& (transA(s,e,t)

| <u>( NonObsState_A(u)

& transA(s,e,u)

& nextObs_A(u,t)));

transA(s,e,t) := transObs_A(s,e,t);

ReahA(s) := ObsState_A(s);

C.1.2 AVEC COMPTEUR DE DÉFAILLANCE

NoInternalEvt_A(s,n:[0,max℄) :=

[e℄[t℄[m:[0,max ℄℄( trans_A(s,n,e,t,m) => ~internalEvt_A(e));

ObsState_A(s,n:[0,max℄) := Reah_A(s,n) & NoInternalEvt_A(s,n);

NonObsState_A(s,n:[0,max℄) := Reah_A(s,n) & ~NoInternalEvt_A(s,n);

nextObs_A(s,n:[0,max℄,t,m:[0,max℄) +=

NonObsState_A(s,n) & ObsState_A(t,m)

& <e>( internalEvt_A(e) & (trans_A(s,n,e,t,m)
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| (<u><u:[0,max℄>

(NonObsState_A(u,u)

& trans_A(s,n,e,u,u)

& nextObs_A(u,u,t,m)))));

transObs_A(s,n:[0,max℄,e,t,m:[0,max℄) :=

ObsState_A(s,n) & ObsState_A(t,m) & ~internalEvt_A(e)

& (trans_A(s,n,e,t,m)

| <u><p:[0,max℄>( NonObsState_A(u,p)

& trans_A(s,n,e,u,p)

& nextObs_A(u,p,t,m)));

trans_A(s,n:[0,max℄,e,t,m:[0,max℄) := transObs_A(s,n,e,t,m);

Reah_A(s,n:[0,max℄) := ObsState_A(s,n);

C.2 TEST DES ÉTATS ACCESSIBLES

AllDetInAbs(x):= x =

[s'℄(ReahA '(s') => <s>( ReahA(s) & RelF(s,s')));

notInAbs(s'):= (ReahA '(s') => ~(<s>( ReahA(s) & RelF(s,s '))));

AllAbsInDet(x):=

x = [s℄( ReahA(s) => <s'>(ReahA '(s') & RelF(s,s ')));

notInDet(s):= (ReahA(s) => ~(<s'>(ReahA '(s') & RelF(s,s '))));

C.3 SIMULATION

C.3.1 SANS COMPTEUR

sim(s,s') -= RelF(s,s')

& ([e'℄[t'℄(transA '(s',e',t') =>

<e><t>( RelEvt(e,e') & transA(s,e,t)

& sim(t,t '))));

isSim(x) := x = ([s'℄ (initA '(s') =>

<s> (initA(s) & sim(s,s '))));

C.3.2 AVEC COMPTEUR

sim_pt(s,n:[0,max℄,s',n':[0,max℄) -=

RelF(s,s') & ~(n>n')

& ([e'℄[t'℄[m':[0,max ℄℄( trans_A '(s',n',e',t',m') =>

<e><t><m:[0,max℄>

(RelEvt(e,e') & trans_A(s,n,e,t,m)

& sim_pt(t,m,t',m '))));

isSim(x) :=

x = ([s'℄(initA '(s') => <s>( initA(s) & sim_pt(s,0,s' ,0))));
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C.4 SIMULATION QUASI -BRANCHANTE

C.4.1 CALCUL DES TRANSITIONS T
τ

ET T+

C.4.1.1 Événements non observables

TauTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & isTau_A(e));

ObsTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & ~isTau_A(e));

C.4.1.2 Transitions non observables

TauTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & eqA(s,t));

ObsTrans_A(s,e,t) := (transA(s,e,t) & ~eqA(s,t));

C.4.2 VÉRIFICATION DE LA SIMULATION QUASI -BRANCHANTE

TauStar_A(s,t)+= s=t

| <e>TauTrans_A(s,e,t)

| <v>( TauStar_A(s,v) & TauStar_A(v,t));

TauStar_A '(s,t)+= s=t

| <e>TauTrans_A '(s,e,t)

| <v>(TauStar_A '(s,v) & TauStar_A '(v,t));

TauStarE_A(s,u,e,t) := (TauStar_A(s,u) & ObsTrans_A(u,e,t));

TauStarE_A '(s,u,e,t) := (TauStar_A '(s,u) & ObsTrans_A '(u,e,t));

A_QBSim_A '(s,s') -=

([e'℄[t'℄( transA '(s',e',t')=>

(TauTrans_A '(s',e',t') & <t>( TauStar_A(s,t)

& RelF(s,s')

& A_QBSim_A '(t,t')))

|( ObsTrans_A '(s',e',t')

& <u><e><t>( TauStarE_A(s,u,e,t)

& RelF(s,s')

& RelEvt(e,e')

& A_QBSim_A '(u,s')

& A_QBSim_A '(t,t ')))));

A_QBSimule_A '(x) :=

x = ([s'℄(initA '(s') => <s>( initA(s) & A_QBSim_A '(s,s '))));
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