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Validation par évaluation sur un modele :
Méthodes et Algorithmes



Avant Propos

Ce document se veut une synthese des activités de recherche que je mene depuis la fin de ma
thesel'en mai 1988T'qui portent sur la vérificationl'etI'depuis un peu plus d’'un anl'sur le test de
protocoles.

J’ai commencé mes activités de recherche en 1984T'au sein du projet Spectrel'dirigé par Joseph
SifakisI'd’abord au laboratoire de Génie Informatiquel'puis & Vérimag. Une des préoccupations
majeures du projet est la modélisation et la validation de systémes critiques. Rentre dans ces
préoccupations le développement d’outils de vérification. Mon activité s’est organisée d’abord
autour du logiciel ALDEBARANTque j’ai réalisé pendant ma thesel'puis de la plate-forme de vérifi-
cation CADP (CAESAR-ALDEBARAN DISTRIBUTION PACKAGE). CADP est né de la conjonction
du compilateur pour le langage LoTosI'téalisé par Hubert Garavell'et d’ALDEBARAN.

La recherche englobant des travaux de réalisation logicielle ne peut s’appuyer que sur une activité
collective. Je tiens a associer & ce travail un certain nombre de chercheurs. En particulierl’
Laurent Mounier et Alain Kerbrat dont j’ai dirigé les theses. Ils ont contribué au développement
de la partie vérification de CADPl'en continuant et en amplifiant les résultats obtenus autour
d’ALDEBARAN. Nos activités autour du test résultent d’une forte collaboration entre le projet
Pampa de 'Irisa (Claude JardI'Thierry Jéron et César Viho) et le projet Spectre.

Pendant cette dizaine d’annéesl j’étais enseignant-chercheur a l'université Joseph Fourier. En
tant qu’enseignantl'je me suis plus particulierement intéressé au theme langages et traducteursl’
et au theme architectures logicielles et matérielles. Ces enseignements reposent sur 1’étude des
concepts des langages de programmationl'de ’architecture cible et des processus de traduction.
Cela va de la formalisation des concepts (donner une sémantique formelleI'support de ’analyse de
programmes) a ’étude de la machine cible (pour permettre I'efficacité du processus de traduction
d’un programme source en code exécutable). Je tiens a souligner les aspects complémentaires
entre mes activités d’enseignement et de recherche. Le lien entre compilation et vérification
est assez évident ; dans les deux casI'on développe des techniques formelles sur un modele de
programmel'soit pour vérifier des propriétésI'soit pour optimiser le code généré.

Le fil conducteur de ce rapport est I’étude et la mise en ceuvre d’algorithmes sur les systemes
de transitions étiquetéesI'qui sont utilisés ici comme modeles de programmes. Les articles qui
servent de base & I’élaboration de ce document sont [Fer90T BEHT 92T Fer93TFJIM92T CFGI5T
FJIVI6bI'FJIVI6al FKMI3T'FMI5].
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1 Introduction

1.1 Le contexte scientifique

L’évolution technologique a conduit au développement de systémes informatiques de plus en
plus complexes et souvent critiques de par leurs fonctions mettant en jeu des vies humaines ou
des budgets importants. Des exemples de tels systemes se trouvent dans des domaines comme
I’aéronautiquel'’énergiel I’espacel'les télécommunicationsl'le transportl'etc. Ces systemes sont
souvent interactifs ou réactifs [HP85]I'c’est-a-dire qu’ils recoivent de maniére continue des entrées
et émettent de méme des sorties. De pluslils peuvent aussi étre paralleles.

La complexité de ces systemes pose des problemes nouveaux et difficiles de mise au point et
d’assurance de bon fonctionnement qui mettent en défaut les méthodes traditionnelles de con-
ception et de validation. L’utilisation de méthodes formelles apparait de plus en plus comme
susceptible de contribuer a résoudre ces problemes.

SchématiquementI’ on peut identifier plusieurs étapes intervenant dans le développement de
systemes :

o [expression des besoinsI'qui correspond a la formulation en langage naturel du probleme
a résoudrel’

o la conception logicielle et matériellel'qui réalise une solution du problemel’

e la validation consistant a s’assurer que la solution retenue résout bien le probleme.
L’utilisation de méthodes formelles consiste le plus souvent a :

e insérer une étape de spécification formelle entre ’expression des besoins et la conceptionl’
cette étape visant a formaliser les besoinsI’

e utiliser cette spécification pour concevoir et/ou valider le systeme par des techniques for-
mellesI'en s’appuyant sur des outils correspondants.

Une méthode formelle peut donc étre caractérisée par :

¢ un langage ou des langages informatiquesl’ayant une syntaxe et une sémantique formelles
(il se peutl'en effetI'que des langages différents soient utilisés aux étapes de spécification
et de conception)I’

e des techniques formelles de conception ou de validation de systemes décrits dans ces lan-
gagesl'

e des outils de mise en ceuvre de ces techniques.
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Langages et modeles pour développer des systémes critiques

Les besoins en langages spécialisés aux différentes phases de développement sont donc impor-
tants. Il existe un certain nombre de langages dédiés & des domaines d’applications spécifiques.
CitonsI'a titre d’exemplesl'le langage VHDL pour le matériell'les langages ESTELLEI' LOTOS et
SDL pour la spécification des protocoles de communicationI'les langages ARGOSI'ESTEREL ou
LUSTRE pour la spécification de systemes réactifsIetc.

Plus fondamentalementI'ces langages se classent en deux catégories bien distinctes :

o Les langages déclaratifs fondés sur des logiques. Ces langages sont soit des extensions du
calcul des prédicats comme BI'ZI'VDMI'soit des logiques spécifiquesl’comme les logiques
temporelles. Ils sont surtout utilisés en spécification'mais peuvent accompagner tout le
développement (c’est le cas de B ou de LUSTRE).

o les langages impératifsI'séquentiels ou paralleles. Ces langages permettent la description de
comportements globaux d’un systeme en terme de compositions de sous-comportements.
ARGOSI'ESTERELI'les calculs de processus comme CCSI'CSP ou les réseaux de Pétri sont
des exemples de tels langages.

Les logiciens ont depuis longtemps introduit les notions de sémantique et de modeles associés
a des logiques. En informatiquel'les premieéres sémantiques (dénotationnellesI' axiomatiques)
se sont appliquées a des langages impératifs séquentiels. Ces sémantiquesl'bien adaptées aux
systemes transformationnelsI'se sont avérées peu adaptées aux systemes réactifs et interactifs
qui constituent une grande part des systémes critiques [HP85].

En revanchel'le type de sémantique qui paraitl'a Pexpériencel bien adapté est la sémantique
opérationnelle. La sémantique opérationnelle d’un langage permet d’associer un systéme de
transitions étiquetées a un programme. Un systeme de transitions étiquetées est constitué d’un
ensemble d’états et de transitions entre ces étatsl'étiquetées par des actions. Un état est ca-
ractérisé par les valeurs des différentes variables du programme et un point de contréle. Les
actions peuvent étre des suites atomiques d’instructions (commel'par exemplel'des affectations
de valeur a des variables) ou des actions de communications. La sémantique d’un programme
parallele peut s’exprimer en termes d’automates communicants [ANS2I'Niv79T' Arn92] ou de
calculs de processus [Mil80I'Mil89a]. Un calcul de processus est une algébre de termesl'mu-
nie d’une sémantique opérationnellel'qui permet d’interpréter des termes comme des systemes
de transitions étiquetéesl’et munie d’une égalité sémantique. L’égalité sémantique peut étre
définie de deux manieres. La premiere définitionl syntazique ou structurellel’est un ensemble
de lois algébriques sur les termes (axiomes et regles d’inférence). La deuxieme définitionl sé-
mantiquel’est une relation d’équivalence sur les systemes de transitions étiquetées. Il se pose

alors les problemes de complétude et de consistance du systeme formel vis-a-vis de ’égalité
sémantique [Mil89bI'BFG191].

Les modeles étudiés ici sont donc les systemes de transitions étiquetées. Des informations supplé-

mentaires sur les états ou sur les transitions peuvent étre utilisées en fonction du type d’analyse :

e pour les propriétés logiquesl'on considere des systemes de transitions étiquetées avec des
prédicats sur les étatsl’
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e pour les propriétés comportementalesl'on considere des systemes de transitions étiquetées
par des actions internes ou des actions de communicationI’

e dans le cadre du testl'a cause de la nature asymétrique des communications entre le testeur
et Papplication a testerl'on considere des systemes de transitions étiquetées a entrées et
sortiesI’

e lorsque 'on fait de I'analyse de flux de donnéesI'on considere des systemes de transition
dont les états sont des blocs de basel'c’est-a-dire des séquences élémentaires d’affectations
des variables du programme.

La conception

La conception s’appuyant sur des méthodes formelles peut étre vue comme une suite de trans-
formations successives de spécificationsI'partant des spécifications initiales et aboutissant a des

spécifications exécutablesI'voire méme compilables. C’est la base des méthodes formelles telles
que BI'Z ou VDM.

La validation de programmes

Lorsque I’approche précédente par transformations successives n’est pas appliquéel'il faut valider
la conceptionI'c’est-a-dire comparer les spécifications et le systeme réalisé. Deux approches sont
possibles : la vérification et le test.

La vérification. La vérification consiste a s’assurer du fonctionnement correct du programme
par rapport aux spécifications vues comme un ensemble de propriétés. Il existe deux approches
principales de la vérification :

e la premierel’déductivel syntaxique ou structurellel’ consiste a prouver une propriété en
utilisant la structure du programme. La sémantique axiomatique d’un langage permet
d’associer a un programme un ensemble d’axiomes et de regles d’inférence. Prouver une
propriété revient a montrer que celle-ci est un théoreme en utilisant les axiomes et les
regles associés au programme. La mécanisation des preuves consiste a utiliser un démons-
trateur de théoreme. Cette approche est bien adaptée aux méthodes par transformations
successives.

e la deuxieme approchel’appelée vérification par les modeles ou sémantiquel’consiste a prou-
ver que I'ensemble des comportements du programme est un modelel’au sens logique du
termel'pour la propriété. La sémantique opérationnelle d'un langage permet d’associer a
un programme un systéme de transitions étiquetées. La mécanisation de la preuve est une
procédure de décision.

On distingue généralement deux types de propriété :
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o Propriétés comportementales : elles expriment un comportement attendu du systeme ob-
servé a un certain niveau d’abstraction. Une propriété comportementale peut étre mo-
délisée par un systeme de transitions étiquetées. La vérification consiste a comparer le
systeme et la propriété a 1’aide d’une relation d’équivalence ou de préordre.

o Propriétés logiques : elles décrivent une propriété globale du systemel' comme ’absence
d’interblocagell’exclusion mutuellel'etc. Les logiques temporelles sont des formalismes bien
adaptés pour exprimer ces propriétés. La vérification consiste a montrer que le programme
satisfait la formule.

Le test. HistoriquementI'le test a été la premiere et principale méthode de validation. Il reste
une activité essentielle étant données les difficultés de conception et de vérification formelles.
L’activité de test comporte essentiellement deux phases :

o La conception et la réalisation d’arbres de test. Un arbre de test décrit les interactions
entre la réalisation a tester et le testeur. Pour celal'le concepteur utilise la spécification et
des objectifs de test. Ces derniers expriment une propriété particuliere que I'on veut tester.
Les arbres de test sont construits a partir de la spécification et des objectifs de test.

e L’exécution de ’arbre de test par un dispositif informatiquel'le testeur.

Vérification et test Dans le cadre de la vérification par les modeles'on compare deux descrip-
tions formellesI''une pour le programmel décrivant ’ensemble des comportements possibles’
I’autre pour la propriété. Lorsque la réalisation logicielle et matérielle du programme ne cor-
respond pas a une étape de transformation de spécifications formellesI'elle est vue comme une
boite noire avec des entréesI'que le testeur appliquel’et des sortiesI'qu’il observe. L’arbre de
test modélisant ces interactions peut étre calculé (par comparaison) a partir d’une spécification
et d’un objectif de test. Cet objectif de test peut se formaliser comme une propriété (compor-
tementale ou logique). Il est intéressant de remarquer que les mémes algorithmes et modeles
peuvent étre utilisés aussi bien pour la vérification ou le test.

1.2 Les travaux présentés

L’axe principal de mes recherches est la vérification de spécifications formelles et la génération
d’arbres de test. Mes travaux obéissent a une logique de développement d’outilsl appliqués
essentiellement dans le domaine des protocoles de communication. La nature expérimentale de
ces recherches conduit a amener les outils dans un état ou le transfert industriel est possible.
Parmi les conditions nécessaires pour y parvenirl’deux me semblent importantes : la facilité
d’utilisation des outils et des performances raisonnables. L’efficacité des outilsI'et donc des
algorithmesl'est ma principale préoccupation. La limitation des outils est généralement due a la
taille des modeles traités. Celle-ci est normalement mesurée en nombre d’états et en nombre de
transitions. CependantI'nous faisons référence dans ce document au nombre d’étatsI'ce qui est
une approximation & un facteur multiplicatif presI'dans la mesure ou le nombre de successeurs
d’un état est de quelques unités dans les exemples que nous avons traités.
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Ce mémoire est constitué de trois parties : modelesl'algorithmes et plate-forme pour la validation.
La partie algorithmique est la plus détailléel'car la plus significative de mon travail.

Le chapitre 2 est dédié aux systemes de transitions étiquetéesl'a la vérification par les modeles
et a la génération d’arbres de test. Nous avons mis I’accent sur une application de la vérification
a Poptimisation globale de code et sur la partie test :

¢ l'optimisation globale est une phase de la compilationI’ qui est indépendante de la ma-
chine cible. Son objectif est de transformer une représentation du programmel'soit pour
en minimiser la tailleI'soit pour en améliorer le temps d’exécution. Lorsque les systemes
de transitions étiquetées sont utilisés comme modeles de programmel on peut envisa-
ger I'adaptation de certains algorithmes de vérification & 'optimisation. CitonsI'comme
exemples d’optimisationI'l’élimination des sous-expressions partiellement redondantesl'la
suppression des branchements inutiles['la propagation des constantesI'le déplacement de
code pour optimiser les boucles. La suppression de branchements inutiles peut se for-
maliser comme un probleme d’équivalence sur les systemes de transitions étiquetées : un
branchement est inutile si et seulement si les états atteints sont équivalents. Cela permet
de remplacer la construction conditionnelle :
if exp then inst else inst’ par inst si inst et inst’ sont des instructions équivalentes.

e la conception et la réalisation d’arbres de test sont baséesI'd’une part sur la spécification
formelle du systeme a tester et sur un objectif de testl'etl'd’autre partI'sur une description
de ’environnement d’exécution de cet arbre de test. A partir d’une spécification et d’un
objectif de testI'décrits par des systemes de transitions étiquetéesl'on cherche & construire
un arbre de test représentant tous les comportements de la spécification qui satisfont
I’objectif de test. Cette relation de satisfactionl'appelée ici relation de cohérencel'met en
relation les états de la spécification et les états de 'objectif de test. Pour celal'nous avons
adapté un algorithme de vérification a la construction de cette relation. En utilisant cette
relation et les informations sur 'environnement de testI'un arbre de test est produit.

Les systemes de transitions étiquetées que nous considérons sont finisI'sauf mention contraire.

Le chapitre 3 est consacré aux algorithmes qui sont au coeur de mon travail. Plutét que de
les présenter chronologiquementl'j’ai opté pour une classification qui distingue les algorithmes
en fonction de leur utilisation. Pendant ma theésel'j’ai concu et réalisé ALDEBARANI qui est
dédié a la vérification comportementale de systemes de transitions étiquetées. NotammentI'j’ai
programmé une extension d’un algorithme de Paige & TarjanI'basé sur la notion de raffinement
de partition : étant donné une partition initiale d’un ensemble et une relation binaire définie sur
cet ensemblel'’algorithme de Paige & Tarjan [PT87] calcule la partition la plus grossiere (celle
qui identifie le plus d’états)I'incluse dans la partition initialel'et compatible avec la relation
binaire (I'image réciproque d’une classel' par la relation binairel' est une union de classes) ;
I'extension proposée consiste a considérer une famille de relations binaires a la place d’une seule
relation binaire. Le retour d’expérience comporte deux aspects. PremierementI'cet algorithme
peut fonctionner indépendamment de la vérification. Il est utilisé pour minimiser (optimiser)
les automates (ou systémes de transitions étiquetées) produits par des compilateurs pour les
langages LUSTRE ou LoT0s. DeuxiemementIla taille des systemes de transitions étiquetées que
I'on peut traiter et qui sont représentés explicitement par la relation de transitions étiquetéesl’
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est de quelques centaines de milliers d’états. Deux directions de recherche sont développées pour
faire reculer les limites des outils :

e les algorithmes par analyse globale [Fer90TBFHT 92T FKM93I'Fer93] (bien adaptés pour la
vérification symbolique)I'dont le principe estI'comme dans Paige & Tarjan [PT87]I'basé
sur le raffinement de partition. Dans [BFH1T92]Ton combine "accessibilité des états et
le raffinement de partition. Les instructions mises en jeu dans ces algorithmes sont les
opérations ensemblistes sur les ensembles d’états et le calcul des prédécesseurs vis-a-vis de
la relation de transitions étiquetées. Cela permet 1’utilisation de techniques symboliques
pour représenter les systeémes de transitions étiquetées. Cette approche a permis de traiter
des systemes de transitions étiquetées de quelques centaines de millions d’états.

e les algorithmes par analyse locale (pour la vérification a la volée) [FJIJMI2I'FMISI'CFGI5I
FJJV96b]T'dont le principe est de ne pas construire explicitement le systéme de transitions
étiquetées. A partir d’une représentation de la spécification (programme LoTosI'un en-
semble de systemes de transitions étiquetées communicantsl’..) sous forme d’une fonction
quil’étant donné un étatl'calcule ’ensemble de ses successeursl'on combine ’exploration
du systeme de transitions étiquetées définie par cette fonctionI'et la validation. Cet ap-
proche a permis de traiter des systemes de transitions étiquetées de 'ordre de quelques
millions d’états. Son eflicacité est surtout mise en valeur lorsque la propriété a vérifier est
fausse ; dans ce casl'des systemes de taille supérieure peuvent étre traités. Cet algorithme
a été développé initialement pour la vérification comportementale [FM90]. Nous avons
montré comment 'appliquer & la vérification logique [FJJM92T'FM95|T''optimisation de
code [CFGI5] et la génération d’arbre de test [FJIVI6D].

Le chapitre 4 contient une présentation de CADP (CAESAR-ALDEBARAN DISTRIBUTION Pa-
CKAGE). CADP est dédié a la vérification de protocoles et comprend des compilateursI'des véri-
ficateurs et des utilitaires de gestion de modelesI'permettant un prototypage rapide d’algorithmes
de vérification et une connexion avec d’autres environnements. Ceci nous a permis de dévelop-
per (en collaboration avec le projet Pampa de 'Irisa) le générateur d’arbres de test Tav (Test
Généré en utilisant les techniques de Vérification)l'en utilisant CADP.

Les objectifs de CADP sont d’une partI'l’intégration et I’expérimentation d’algorithmes perfor-
mants pour la validationI'etI’d’autre partI'’utilisation des différents modules pour spécifier et
valider des systeémes critiques. Pour celal'plusieurs formalismes peuvent étre utilisés : le langage
LoTosI'les réseaux de Pétril'les systemes de transitions étiquetées communicantsl'les systemes
de transitions étiquetées étendus (avec des variables) communicants.

Les systemes de transitions étiquetées peuvent étre représentés :

e de maniere explicitel'par la relation de transitions étiquetéesI’

o de maniére implicitel par un ensemble de fonctions permettant 'acces aux étatsl’aux
actions et aux transitionsI’

e de maniere algébriquel par une expression de composition de systemes de transitions éti-
quetées.
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Les algorithmes peuvent utiliser des techniques :

o énumeératives (ce sont les états qui sont énumérés)l'dont les principales structures de don-
nées sont utilisées pour représenter des ensembles d’étatsl’

e symboliquesI'qui manipulent des prédicats ou des fonctions.

Enfinl'dans le chapitre 5'nous présentons un bilan et proposons quelques perspectives de con-
tinuation de ces travaux.

Pour terminerl'j’aimerais présenter 'esprit dans lequel j’ai rédigé cette syntheése de mes travaux
de recherche sur les algorithmes de validation et leur implantation. J’ai essayé de traduirel’
dans le chapitre 3I'la vision actuelle que j’ai des algorithmes sur lesquels j’ai travaillél'et de
présenterl'dans le chapitre 4I'’environnement dans lequel ils sont implantés. L’existence du
chapitre 2 se justifiel'a mon sensI'par les constatations expérimentales que nous avons faites sur
le lien entre algorithmes et représentations du modele. Plus précisémentI'nmous avons remarqué
que certaines représentations des systemes de transitions étiquetées étaient mieux appropriées
a certains types d’algorithmes. Je reviendrai sur ce point dans le chapitre 4. Par ailleursI'les
aspects sur le testI'présentés au chapitre 2I'et formalisés dans [FJJV96b|I'sont plus nouveauxI’
et sont donc susceptibles d’évoluer.
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Chapitre 1.

Introduction
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2 Modeles et Validation de programme

Ce chapitre vise a présenter les notions de base sur lesquelles se fonde notre travail. Comme nous
I’avons dit au chapitre II'nous travaillons sur les systemes de transitions étiquetéesl'considérés
a la fois comme modeles de programmes ou de propriétés comportementales.

La section 2.1 contient la définition des systemes de transitions étiquetées ainsi que trois repré-
sentations utilisées par les algorithmes présentés au chapitre suivant : la représentation explicitel’
implicite et algébrique.

La section 2.2 est un bref rappel des relations d’équivalence et de préordrel'basées sur les notions
de bisimulation et de simulationl'et utilisées pour la comparaison ou la réduction des systemes
de transitions étiquetées. Nous avons appliqué ces notions dans deux cas particuliersl' mis en
exergue : 'optimisation globale et la génération d’arbres de test. Cette derniere partie est plus
détailléel'car elle fait partie de mes préoccupations du moment.

Outre les systemes de transitionsI'nous nous sommes intéressés a la vérification logique. Cela
nous conduit a présenterl’dans la section 2.3l'le p—calcul sous ses aspects syntaxique et séman-
tique.

2.1 Les modeles : les systemes de transitions étiquetées

Un systeme de transitions étiquetées associé a programme représente soit un ensemble de traces
d’exécution (sémantique linéaire)'soit un ensemble d’arbres d’exécution (sémantique arbores-
cente). Dans le premier casl'’égalité sémantique est basée sur la notion d’égalité de langages.
Dans le second casI'l’égalité sémantique est basée sur la notion de bisimulation.

Le modéle utilisé : Le modele que nous utilisons est un systéme de transitions étiquetées
S = (Q% A, {-5:}uea, ¢2,) ol Q° est I'ensemble des étatsT' A un ensemble d’actionsI' —%3C
(Q)° X @° la relation de transition étiquetée par des éléments de Al'et ¢, I’état initial. Dans la
suitel'on note == & la place de —+.T's’il n’y a pas d’ambiguité. Ce modele peut étre spécialisé
suivant le type de validation :

e pour la vérification comportementale et logiquel'nous distinguons dans A une action par-
ticulierel'notée TI'qui désigne toutes les actions internesl’

e pour la génération d’arbres de testI’ensemble A est partitionné entre les entréeslles sorties
et les actions internesl’

e pour la suppression des branchementsIl’ensemble A est partitionné entre les actions visibles
et les actions de choix.
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Comme il est usuell'un systeme de transitions étiquetées est identifié a son état initial. Pour celal’
nous considérons un univers d’états Q. L’ensemble des états Q% de S = (Q%, A, {-}aea, ¢.,),
est le sous-ensemble des états accessibles de Q a partir de ¢, I'via la relation de transitions
étiquetées.

On appelle successeurs immédiats (resp. prédécesseurs immédiats) d’un état p I’ensemble {q |
Ja. p -2 ¢} (vesp. {q | Ja. ¢ - p}). La transition p —— ¢ est une transition entrante de ¢ et
sortante de p.

Un systeme de transitions étiquetées est déterministe si pour tout état p et toute action al'p a
au plus une transition sortante étiquetée par a.

Notations : A* désigne ’ensemble des mots finis sur AT'uv la concaténation du mot v apres
le mot ul'e le mot vide. Un langage A est un sous-ensemble de A*. Comme il est usuell'a € A
désigne le langage ne comportant que le mot al'si Ay, Ay sont deux langages alors Ay + A'A1 Ay
et A] désignent respectivement 'unionl'la concaténation et I’itération des langages. On peut
étendre aux motsl'puis aux langagesl'la relation de transitions étiquetées dans un systeme de
transitions étiquetées : pour u,v € A*, A C A*T

¢ — ¢

p o~ q— W -p—pArY—q

P N g— Juer-p—yq

On utilise la fonction prédécesseurl'pour une action a et un sous-ensemble d’états X :

pre,(X) = {p|3 .)€ Xetp—}

Par ailleursT'on note Act(p) = {a | Ip' . p = p'} 'ensemble des actions possibles dans p.

Les équivalences : Les équivalences qui nous intéressent sont celles définies sur les états.
Comparer deux systémes de transitions étiquetées consiste & comparer les deux états initiaux
en utilisant 'union des relations de transitions étiquetées. Une relation d’équivalence ~ peut
servir a minimiser un systeme de transitions étiquetées S. Pour celal'on considere le systeme
de transitions étiquetées quotientl'S/ ~ : Iensemble des états du quotient est ’ensemble des
classes d’équivalence de Q°TI'’état initial du quotient est la classe contenant ’état initial de STet
deux classes sont en relation €7 —— Cy si et seulement si il existe un état ¢; de Cy et ¢o de Cy
vérifiant ¢4 — ¢o. Bien entendu cette définition n’a d’intérét que si la relation d’équivalence est
compatible avec la relation de transitions étiquetées. Une relation d’équivalence ~ est compatible
avec la relation de transitions étiquetées si et seulement sil'pour toute action a et toutes classes
Cy et Cy de ~T'soit pre,(Cy)(Cy = OT'soit Cy C pre,(Cy). Cette propriété de compatibilité
caractérise les relations d’équivalence basées sur la notion de bisimulation.

Représentation des systémes de transitions étiquetées Nous nous sommes intéressés a
trois types de représentation de systeémes de transitions étiquetées ; ce choix correspond a ceux
faits dans ALDEBARAN :
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o la représentation explicite est définie comme un couple comprenant I’état initial et la

relation de transitions étiquetées définie en extensionI’

la représentation implicite est définie comme un couple comprenant I’état initial et la
fonction quil’étant donné un étatI'calcule I’ensemble de ses successeursI’

la représentation algébrique est définie syntaxiquement de la maniere suivante :
t = S5]t||gt | hide G in ¢

oul'S est un systeme de transitions étiquetées représenté de maniere explicitel' G’ est un
sous-ensemble de ’ensemble des actions AT'||g est un opérateur de composition parallele
paramétré par un ensemble de synchronisationsI'GTet hide 'opérateur d’abstraction (qui
renomme en 7 toutes les actions de (7). Le systeéme de transitions étiquetées associé a ces
constructions est défini par des regles de sémantique opérationnelle. Il n’est pas utile['dans
la suite de ce documentI'de décrire une sémantique particuliere pour l'opérateur ||g. On
peutI'par exemplel'choisir une sémantique opérationnelle “a la LoT0s”. 1l est important
de souligner qu’il s’agit d’une sémantique d’entrelacementl'voir figure 2.1.

@%

Figure 2.1: Exemple d’entrelacement : si les actions a et b ne font pas partie de GI'on
entrelace les transitions étiquetées par a et b

2.2 Propriétés comportementales

2.2.1 La vérification comportementale arborescente

Cette partie présente les notions de simulation et de bisimulation qui ont conduit a I’étude des
algorithmes et & la réalisation d’ALDEBARAN [Fer88['Mou92I'Ker94]. La vérification compor-
tementale est basée sur la comparaison entre deux niveaux de description. Cette comparaison
peut étre formalisée soit par une relation d’équivalencel soit par une relation de préordre. La
premiere notion définit une égalité sémantique entre ensembles de comportements alors que la
seconde définit une inclusion. D’un point de vue mathématiquel'a toute relation de préordre R
est associée de maniére canonique la relation d’équivalence R N R~1.



16 Chapitre 2. Modeéles et Validation de programme

Dans le cadre de la sémantique arborescentelles relations de préordre (resp. d’équivalence) sont
basées sur la notion de simulation (resp. de bisimulation) [Par811'Mil80]I'et sont paramétrées
par un critere d’abstraction [Bou85]. Un critére d’abstraction sur A est une partition partielle
de A*T'c’est-a-dire un ensemble de langages (ou actions abstraites) deux a deux disjoints. La
définition de la relation de simulation stipule que deux états ¢, et ¢, appartiennent a la relation
si et seulement si pour tout état ¢jl'atteignable & partir de ¢; par une transition étiquetée par
aT'il existe un état ¢ghTatteignable a partir de gy par une transition étiquetée par al'tel que ¢} et
¢% appartiennent a la relation. Pour la bisimulationI'la réciproque est exigée. Cette notion peut
étre étendue en utilisant une relation de transitions étiquetées par des langages au lieu d’actions.

Diverses relations de préordre (resp. d’équivalence) ont été proposées. Elles présentent un
certain nombre d’avantages :

¢ en faisant varier la notion d’observabilité des actions du programmel'nous pouvons obtenir
des équivalences plus ou moins fines. Le choix de la relation dépend de la propriété que
I’on veut vérifierl’

e il existe des algorithmes de décision efficaces pour diverses relations de bisimulation [PT87T

KS90I'GV90].

Les relations de simulation et de bisimulation

Une simulation (resp. bisimulation) sur un systéme de transitions étiquetéesI'paramétrée par un
critere d’abstraction A sur Al'est une relation binaire p sur les états vérifiantl'p = G(p) (resp.

p =H(p))To :
(P ) €G(p)ssiVAEAN Yy . (p—==p =3¢.q==¢ A (V,d)EDp)
(resp.

(p,q) € H(p)ssiVA e A Vp' . (p Ay =3¢ g A (' q') € p) A
A A
Ve (g ¢ = p—p A Pd)EP)

Remarquons que la définition de la bisimulation se déduit de celle de la simulation en ajoutant
“p symétrique”. Par ailleursI'on calcule la plus grande relation p qui satisfait la définition ci-
dessus et qui est incluse dans une relation initiale py;,. La plus grande relation de simulation
(resp. de bisimulation)I'incluse dans une partition initiale p;,;, I'définie par ﬂ G" (Pinir) (resp.
nEIN
ﬂ H" (piair)) est une relation de préordre (resp. d’équivalence).
nEIN

Exemples de critéres d’abstraction:

o simulation, bisimulation forte : le critere d’abstraction est {a | @ € A} ol a désigne le
langage formé du mot al’
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o bisimulation faible ou équivalence observationnelle : cette équivalencel proposée par Mil-
ner [Mil80] prend en compte les actions internes. Le critére d’abstraction est

{T*}u{r*at™ |a € Aeta #T1}

o préordre de sureté, bisimulation 7™ a : Contrairement aux deux précédentesl elle ne
s’'intéresse qu’aux actions visibles. Dans la définition de la bisimulationI’on ne considere
que les actions a # 7. Le critere d’abstraction est:

{T*at* |a € Aeta# 7}

Une bisimulation de branchement [GW89]|'est une relation binaire p symétrique telle que p =

B(p)Lou

(p.q) €B(p)ssi  VYaeAVp .p-——p = a=7A(p,q)EpV
G0y ees @ € 4 = G0, @i — Gi1,00 — ¢ A (0,@) Ep A () Ep

Cette bisimulation prend en compte les actions internes et préserve la structure de branchement
des systemes de transitions étiquetées considérés.

Ces relations sont ordonnées par la relation d’inclusion C. Remarquons quel'si p; C pollalors
toute classe d’équivalence de py est une union de classes d’équivalence de p;. La bisimulation
forte est incluse dans la bisimulation de branchementI'qui est incluse dans 1’équivalence obser-
vationnelle ou dans la bisimulation 7*a. On trouvera dans [vG90I'Mou92] une classification de
certaines équivalences comportementales.

Méthodologie de vérification

Ce qui suit est le fruit d’expériences que nous avons menées en utilisant CADP. Les relations de
comparaison présentées ci-dessus sont décidables pour les systemes de transitions étiquetées finis.
En pratiquel'celles que nous utilisons le plus souvent sont le préordre de suretélles bisimulations
fortel'de branchementI'faible et 7*a. CependantI'la validation peut étre impossiblel'a cause de
la taille des systemes de transitions étiquetées.

En fonction de la représentation des systemes de transitions étiquetéesI'plusieurs solutions peu-
vent &tre envisagées pour prouver p; ~1 pg ; en voici quelques exemples :

e lorsque les systemes de transitions étiquetées sont représentés de maniere explicitel I’idée la
plus simplel'qui vient & Pespritl'est d’utiliser la hiérarchie entre les relations d’équivalence :
prouver pj ~g phlavec p; ~1 piTps ~1 ph et ~g incluse dans ~q. Ce processus de
remplacer une équivalence par une autre peut étre réalisé en prenant en considération la
taille des systémes de transitions étiquetées ou le temps de comparaison (mis par un outil
de vérification) de ces systémes. Par exemplel'la minimisation de p; en p} peut résulter de
la minimisation par la bisimulation fortel'suivie de la minimisation de branchement. Ce
processus d’enchainement de minimisations peut étre automatisél’

e une autre idée consiste a tenir compte de la structure des systemes de transitions étiquetées.
Considéronsl par exemplel une représentation algébrique. Supposons que p; soit de la
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forme ¢1]|c, - - |G, gn- On peut minimiserI'sous réserve que 1’équivalence considérée soit
une congruencel’chacun des composants (pour chaque ¢;I'on obtient ¢/) par rapport a une
relation ~sTincluse dans ~;Tet montrer que ¢il|c, * - ||, 4, ~1 p2- Par exempleI'~y peut
étre I’équivalence observationnelle et ~5 la bisimulation de branchementI’

e on peut aussi chercher a généraliser approche précédente en calculant un sous-terme de
¢ lla, - llanq, (soitl'par exemple ¢f||c,q5)'en minimisant le résultat (on obtient ¢13”)I
et en substituant celui-ci au sous-terme initial (¢12”||c, -« - 1|6, ¢),) (calculer un sous-terme
signifie lui associer un systéme de transitions étiquetées). On peut réitérer ce processus
de composition-réductionsI’jusqu’a I’élimination de 'opérateur de composition parallele.
Cependantl'il est bien connu que la taille d’un systeéme de transitions étiquetéesl’associé
a un sous-termel peut étre plus grande que la taille du systeme de transitions étiquetées
associé au terme. Le traitement de ce probleme a déja été abordé et consiste a prendre en
compte le “reste” du terme lorsque 1’on calcule un sous-terme [GS90I'Kri96].

Les définitions des notions de simulation et de bisimulation peuvent servir dans d’autres contexte
que la vérification : 'optimisation globale et le test.

2.2.2 Application a ’optimisation de code : suppression des branchements
inutiles

P. Caspi et A. Girault [CGP94I'Gir94] ont proposé un algorithme de répartition de programmes
synchronesl'représentés par des systemes de transitions étiquetées. Un des problémes rencontrés
lors de la répartition de code par réplication (sur chaque site) est son optimisation. En effetl’
cette réplicationl suivie d’une projection des actions sur leur site de calcull’ peut effacer des
actions qui contribuaient a distinguer les états dans le systeme de transitions étiquetées initial.
Cela conduit & des programmes non-minimaux vis-a-vis des branchements. Intuitivementl on
associe un état a chaque instruction du programme dans la phase de construction du systeme de
transitions étiquetées. A linstruction conditionnelle if exp then inst1 else instOl'on associe
I’état ¢ : coqo + c1q1 de la maniere suivante : gy (resp. ¢q) est associé & instO (resp. inst1)l'cy
(resp ¢1) représente I’évaluation de exp a faux (resp. vrai)l'c; étiquette la transition allant de ¢
a ¢q; et + représente le branchement. Un branchement est inutile si gy est équivalent & ¢;.

A. Girault a formalisé cette équivalence [Gir94I'CFG95]|Tet I’a programmée dans le répartiteur de
code oc (produit par les compilateurs ARGOSI' ESTERELI' LUSTRE ou SIGNAL) appelé oc2rep.
L’ensemble des actions du systeme de transitions étiquetées est partitionné en un ensemble
d’actions visibles V' et un ensemble de conditions . Ce dernier est lui-méme partitionné en Cjy
et (. IntuitivementI'Cy contient les branchements “vrai” et (g les branchements “faux”. On
peut caractériser syntaxiquement les systemes de transitions étiquetées de la maniere suivantel’
pour a € V et ¢g,¢q4 € CT

q == nil|x|aq|co.qg+ c1.q|reca.q

(ol rec z.q est la définition récursive de processus). Ces systémes de transitions étiquetées sont
déterministes et vérifient la propriété qu’'un état exécute exclusivement une action visible ou un
branchement.
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A partir de cette caractérisation'nous pouvons définir 1’équivalence que nous avons appelée
équivalence de test [CFGI5].

Une relation binaire R sur ¢)° est une équivalence de test si et seulement si

(pvq) €ER= VOQVPOapLPO =
{aEC/\(po,q)ER v

O*
90, 91,9 — o —— @1 A (p, %) € RA (po,q1) € R
(o}
V%Vf]mq — qo =
{QECA(p,qO)ER v

O*
Ipo, p1,p — po — p1 A (po, q) € R A (p1,q0) € R}

Remarque Nous nous sommes inspirés de la bisimulation de branchement pour définir cette
équivalence de test. Elle en differe dans la mesure ol les conditions ne peuvent pas étre renom-
mées en T : si T.p1 + T.po et T.pg + 7.p1 sont équivalents pour 1’équivalence de branchementI’
c1.p1 + co-po et €g.p1 + €1.po ne sont généralement pas équivalents pour ’équivalence de test.

2.2.3 La génération automatique d’arbres de test

Plusieurs méthodes de test sont utilisées pour le développement des protocoles. Parmi celles-cil'le
test de conformité a pour objectif de démontrer ’adéquation d’une réalisation aux spécifications
de référence. Dans la pratiquel'la conformité est testée au moyen d’une suite de tests. Chaque
testl'appelé ici arbre de testl consiste en une procédure finie d’interactions entre le testeur et
la réalisation & tester et doit aboutir & un verdict. La norme ISO 9646 [ISO92]I'dans le cas
particulier du test de conformité propose trois sortes de verdict : Pass (réussi)l' Fail (raté) et
Inconclusive (inconcluant). Il est possible de réessayer le test inconcluant pour tenter d’obtenir
I'un des deux autres verdicts. Une réalisation est non conforme a la spécification s’il existe un
arbre de test dont I'exécution conduit au verdict Fail.

ActuellementIles tests de conformité sont produits manuellement. L’analyse de ’existant montre
qu’environ 5 a 20 % des tests manuels sont erronés. 1.’étudel’appelée projet EGT (Etude pour la
Génération de Tests)'que nous avons menée durant une année pour le compte de la DGA (Di-
rection Générale pour ’Armement)l’a montré que la génération automatique de tests apportait
un gain en productivité et en qualité.

La génération de test reste un probleme difficile d’un point de vue théorique et pratique. Les
experts du test utilisent une méthodologie basée sur les étapes suivantes :

e identification d’une architecture de testI'qui est une description de 'environnement dans
lequel la réalisation est testéel

o écriturel’en langage naturell'd’objectifs de testI'qui permettent de tester un aspect parti-
culier de la réalisationl’

o dérivation manuelle des tests (sous forme TTCNI'norme ISO 9646).
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Nous avonslen collaboration avec le projet Pampa de I'Irisal'développé des méthodes et un outil
appelé Tgv. Le résultat du projet EGT sur un protocole réel a montré le bien-fondé de notre
approche. Notre travail a consisté a étudier les concepts suivants :

e larchitecture de testl’

e la spécificationl’

e les objectifs de testl’

e la notion de cohérence entre spécification et objectif de testI’
o les arbres de testD’

o les verdictsl’

e les temporisations (timersI'en anglais)I’

e la conformité d’une réalisation a une spécification.

Les modéles utilisés

Les modeles utilisés pour la spécificationlT’objectif de test et 'arbre de test sont des systémes de
transitions €tiquetées a entrées et sorties. En effetI'la distinction entre les entrées et les sorties
nous parait fondamentale : les interactions entre le testeur et la réalisation forment un processus
ol le testeur émet des messages et observel'en retourl'les réactions de la réalisation.

Un systeme de transitions étiquetées a entrées et sorties est un systeme de transitions étiquetées
X = (Q%, A, {5« }aea, ¢, )Tdont I’ensemble des actions A est partitionné entre entréesI'sorties
et actions internes.

Controlabilité et observabilité Nous supposeronsl pour simplifier]’ que la réalisation a tester
communique directement avec 'environnement de testI'que 'on appelle testeur. La communi-
cation est asymétrique : si on contréle les sorties du testeurl'on ne peut qu’observerl'en retourl’
les sorties de la réalisation. Les entrées de la réalisation correspondent aux sorties du testeur et
sont appelées actions controélables. Inversementl'les sorties de la réalisation correspondent aux
entrées du testeur et sont appelées actions observables. Pour observer la présence ou ’absence
d’interblocage ou de bouclesl'on associe a chaque action observable['une temporisation qui est
gérée par le testeur.

Un systeme de transitions étiquetées a entrées et sorties satisfait la condition de controlabilité si
pour tout état ¢ tel qu’il existe une transition ¢ —— ¢’ étiquetée par I'action contrélable ol'alors
Pétat ¢ n’a pas d’autre transition sortante. FormellementI'Va, ¢".¢ —— ¢ = a=0Aq¢" = ¢'.

Autrement ditI'un systeme de transitions étiquetées a entrées et sorties qui satisfait la condition
de contrélabilité a son ensemble d’états partitionnés de fait : les états qui ont une transition
sortantel' étiquetée par une action controlablel'et les états dont les transitions sortantes sont
étiquetées par des actions observables.
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Architecture de test

Elle comporte d’une part les dispositifs utilisés pour tester la réalisationl etl’ d’autre partI
I'interface de testI'qui permet 'acces a la réalisation sous test. La notion d’interface de test
correspond a celle de Points de Controle et d’Observation (PCOs) que I'on trouve dans la norme
IS0 9646. L’ISO proposel'dans cette normel'quatre méthodes pour développer des architectures
de test de conformité : une locale et trois externes. Nous nous sommes restreints au test locall’
avec un seul testeur qui interagit avec la réalisation IUT (Implementation Under Test) via des

PCOsl'figure 2.2.

PCOs Environnemen

Testeur de test IUT

Figure 2.2: Environnement de test

L’architecture de test influence la génération de test et peut conduire a l'entrelacement de
séquences d’actions observablesI'observées sur des PCOs distincts. Nous avons pris en compte
I’architecture de test en transformant la spécification. Cet aspect est détaillé dans [FJIV96a]l
section 4.5.

Spécification La spécification S est modélisée par un systeme de transitions étiquetées a
entrées et sortiesI'(Q%, A, {5} aea, ¢, )-

Objectifs de test Un objectif de test est une propriété particuliere que doit satisfaire la réa-
lisation. Il peut comprendre un comportement qui spécifie un ordonnancement des interactionsI’
et des contraintes sur 1’état de I'application (par exemple : “le réseau est saturé”).

Nous avons choisi de modéliser les objectifs de test par des systemes de transitions étiquetées
a entrées et sortiesI'déterministesl’acycliques et qui satisfont la condition de controlabilité. Ils
ont un ensemble d’états accepteursI'noté Accept. Un état accepteur n’a pas de successeur.

Dans ce qui suitI'nous notons OT = (Q°T, A, {-% o1 }aca, ¢°T)Tle systeme de transitions éti-
quetées & entrées et sortiesl'associé a I'objectif de test. L’objectif de test est défini par le couple
formé de OT et de Acceptlou Accept C Q°7.

Cohérence entre ’objectif de test et la spécification Un objectif de test est un critere
pour sélectionner un comportement de la spécificationl'en vue de générer un arbre de test. Il
faut donc définir une relation de cohérence entre I'objectif de test et la spécification. Celle-ci est
définie de telle sorte que :



22 Chapitre 2. Modeéles et Validation de programme

e ’ensemble des comportementsI'défini par 'objectif de testI'doit étre inclus d’une certaine
maniere dans I’ensemble des comportements de la spécificationl’

e de tout état de la spécification en relation avec un état d’acceptationl’il existe une séquence
conduisant a 1’état initial de la spécification.

Nous nous sommes inspirés de la définition de la simulation pour définir la relation de cohérence.
FormellementI soit (Q°T 'ensemble des états de 'objectif de testI'(® ’ensemble des états de
la spécification. Une relation R C Q°T x Q° est une relation de cohérence si et seulement si

RC F(R)ou:

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

Pt or 07 = 3¢°,¢i,do € (A\{a})" - p° s q —s ¢° A
(¢°" 7)€ R A (p77,q7) € RA
p°T € Accept = Joe A - p T}

L’objectif de test est cohérent vis-a-vis de la spécification si et seulement si il existe une relation
R C F(R)I'vérifiant (¢, ¢, ) € R. Silobjectif de test est cohérent vis-a-vis de la spécificationl’
alors il est possiblel'a partir de la spécification et de ’objectif de testI'de construire un arbre de
test valide dans le sens ou un verdict Fail correspond a une réalisation non conforme.

Arbre de Test Un arbre de test est un systeme de transitions étiquetées a entrées et sortiesl’
déterministel’acyclique et qui satisfait la condition de controlabilité. Il est construit & partir de
la spécification et de 'objectif de testI'si la cohérence est vérifiée. Cette construction est réalisée
par un algorithme linéairel’ qui parcourt en profondeur d’abord un produit synchrone entre
I’objectif de test et la spécification. L’idée de base de 'algorithme est de vérifier la cohérence
pendant le parcours et de synthétiser I’arbre de test. Dans [FJJV96b]I'nous avons formellement
défini par des regles :

e la construction du produit synchronel’

e la vérification de la condition de contrélabilité et la synthese de 'arbre de testI'a partir
du produit synchronel’

e et la décoration de certaines transitions par des verdicts et des temporisations.
L’arbre de test est construit de la maniere suivante :

Produit synchrone. On considére le systeme de transitions étiquetées a entrées et sortiesI' P =
(QF, A, {5 }aen, (¢S, ¢, ))Tproduit synchrone de OT et de STolu QF C Q°F x Q° est
I’ensemble des états accessibles via la relation de transition du produit. Un état du produit
est un couple (p°", p*)I'composé d’un état p°" de l'objectif de test et d’un état p° de la
spécification. Une transition (p°T,p*) ——p (¢°7,¢%) est dans le produit si et seulement si :

e le couple (p°", p°) appartient & Q°I'

o p° —=s ¢ et p°T ——or ¢°" oul
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° ps _a—>s (]S et pOT — qOTF
si 'action a n’est pas possible dans p®Tl'et si (p°T,p°) ¢ Accept x {¢ . }.

Synthése de Uarbre de test. On restreint les comportements du produit synchrone en synthé-
tisantl'a partir des feuilles (¢°", ¢, ) (avec ¢°" € Accept) un systéme de transitions
étiquetées a entrées et sortiesI'déterministel’acyclique et en imposant la condition de con-
trolabilité.

Plus précisémentl'un arbre de test est un systeme de transitions étiquetées a entrées et
sorties T = ((Q", A, {—1}aea, (Ginit > Goie ) ) T0L

e | est un état particulier n’appartenant pas a Q¥ et servant par exemple a contruire
des transitions étiquetées par Inconclusive ou Faill'

e QTCQrU{LT

o les feuilles (p°T,¢5.,) € QTlou p°T appartient a ’ensemble des états accepteursl’

e 3 partir de tout état de ’arbre de testl'il existe une séquence d’exécution conduisant
a une feuillel’

e chaque état de ’arbre de test vérifie la condition de contrélabilité.

Dans ’arbre de testI'nous distinguons trois parties : le préambulelle corps et le postambule.

postambule Un état (p°", p°) appartient a un postambule si et seulement si p°* est un état
accepteurl’

préambule Un état appartient au préambule si et seulement si il est de la forme (¢}, p*)I'

corps l'arbre de test Les autres états appartiennent au corps.

Verdicts. La signification des verdicts est la suivante :

Pass C’est un verdict qui signifie que I’état initial a été atteint par 'intermédiaire d'un
postambulel'apres un verdict (Pass). La derniére transition du postambule est éti-
quetée par un verdict Pass.

(Pass) Ce verdict signifie qu'une séquence de la spécification a atteint un état accepté
par 'objectif de test. Apres cet étatlil faut trouver une séquence conduisant a 1’état
initial (postambule). Ce verdict étiquette une transition reliant le corps de I’arbre de
test au postambule.

Inconclusive Ce verdict signifie qu’une entrée du testeurI'correspondant a une sortie de
la spécificationI'n’est pas décrite dans ’arbre de test ou ne conduit pas a un verdict
(Pass). On rajoutel'dans I'arbre de testl'une nouvelle transitionl'entrante de LT’
étiquetée par 'entrée correspondantel’et on lui associe le verdict Inconclusive.

Fail Toute transition étiquetée par une entrée du testeurl'qui ne correspond pas & une
sortie de la spécification. Cette transition est virtuelle et correspond dans la pratique
a “otherwise Fail” en TTCN.

Temporisations Les temporisations doivent assurer la finitude de ’application d'un arbre de
test sur une réalisation. Tout blocage ou boucle divergente (7) doit étre détecté : lorsque
le testeur émet une sortiel'il attend en retour un certain nombre d’entrées. A I'inversel'si
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les délais des temporisations sont suffisantsl'chaque expiration d’une temporisation doit
correspondre a un blocage ou a une boucle divergente. A chaque entrée i est associé
une temporisation t;. Trois opérations sont possibles sur les temporisations : Start(¢;)I'
Cancel(t;) et Timeout(?;). Les opérations sur les temporisations décorent certaines tran-
sitions étiquetées.

Start (t;) est réalisé dans la transition qui atteint un état ou 7 est possiblel’

Cancel (¢;) est réalisé a la réception de ¢ ou quand celle-ci n’est plus possible (& cause
d’un choix par exemple)l

Timeout (¢;) représente I'observation d'un blocage sur l'attente de ¢. Une transitionI’
entrante de LI'étiquetée par Timeout(?;) est rajoutée en alternative a I’état ol une
transition étiquetée par ¢ est possible.

Conformité d’une réalisation 4 une spécification

La réalisation du systeme n’est connue que par l'intermédiaire de ses interactions avec
I’environnement. Pour définir formellement la notion de conformitéll’enchainement des interac-
tions entre la réalisation et ’environnement (qui peut étre le testeur) est modélisé par un systéme
de transitions étiquetées a entrées et sortiesI'noté R = (Q%, A’, {-%+p }aear, ¢&, ) Tott A C A, Le
testeur a donc une vue externe de la réalisation. Par oppositionI'la spécification modélise une
vue interne sans hypothese sur la maniere dont elle interagit avec son environnement.

La relation de conformité choisie est semblable a celle définie dans [Tre95I'Pha94]. Elle stipule
quel'pour toute séquence d’exécution o de la spécificationl'telle que ¢5., ——=¢ ¢°T's’il existe un
état g% vérifiant ¢&, —Z- ¢"I'alors 'ensemble des actions observables de ¢* est inclus dans
I’ensemble des actions observables de ¢°.

Lors de I'application d’un arbre de test sur une réalisationl'le testeur n’émet et ne recoit que
les interactions décrites par ’arbre de test. Il est impossiblel' du point de vue du testeurl'de
revenir en arriere et donc d’observer un branchement non-déterministe de la réalisation. Ce qui
fait que deux implantations ayant les méme traces ne seront pas distinguables. A contrariol'une
réalisation n’est pas conforme a une spécificationI'si un comportement de la réalisation n’est pas
dans la spécification. Cette non-conformité peut-étre détectée en appliquant un arbre de test.

Discussion

Je voudrais souligner dans ce paragraphelles points qui sont susceptibles d’évoluer. En effetl'la
maniere dont nous avons formalisé les différents conceptsl'a été influencée par les nombreuses
discussions que nous avons eues avec les spécialistes du test des protocolesl'et par les contraintes
techniques (et de temps) du projet EGT.

La notion de cohérence ne prend pas en compte la condition de controlabilité. A partir d’une
spécification et d’un objectif de testl'il est possible de produire plusieurs arbres de test. La
méthode implantée dans TGV ne génere qu’un seul arbre de test.

Nous avons modélisé ’architecture de test en déterminantl pour chaque action observablel'le
PCO sur lequel elle est observée. Cela revient a partitionner I’ensemble des actions observablesI’
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de telle sorte que chaque classe est identifiée & un PCO. L’architecture de test a été prise en
compte par transformation de la spécificationI’en entrelacant les actions observables qui sont
observées sur des PCOs distincts. Nous étudions la prise en compte de 'architecture de testD’
apres réduction de 'ensemble des comportements de la spécification par I’objectif de testI'sur le
produit synchrone.

Nous avons modélisé les objectifs de test par des systemes de transitions étiquetées a entrées et
sorties'déterministesI'acycliques et satisfaisant la condition de controlabilité. Ce choix repose
sur le fait quel'dans le cadre de 'expérience que nous avons conduitel'les objectifs de test étaient
relativement simples.

2.3 La vérification logique

Le principe est de modéliser les propriétés par des formules de logiques temporelles et de les
évaluer sur un systeme de transitions étiquetées [Pnu85I' MPR2I' QS83I'Sif82I' CES83]. Nous
distinguons la logique linéairel’qui exprime des propriétés sur les séquences d’exécutionl'de la
logique arborescentel'qui exprime des propriétés sur les états. On trouvera dans [Arn92] une
classification de différentes logiques.

Notre contribution est marginale : elle est motivée par le fait que les algorithmes par analyse
locale s’adaptaient au cadre de la vérification logiquel’et par le fait qu’il n’y avait aucun vérifi-
cateur logique dans CADP. Nous avons programmé dans CADP EVALUATORI'un évaluateur de
formules du p-calcul arborescent.

2.3.1 Le p-calcul arborescent

Nous considérons le p-calcul arborescent (propositionnel)l' qui est un sur-ensemble du calcul
propositionnel. On rajoute au calcul propositionnel un nombre fixé d’opérateurs qui permettent
d’exprimer 1’évolution du systeme de transitions étiquetées.

La sémantique d’une formule du p-calcul arborescent est un ensemble d’états. Les opérateurs
temporels s’interpretent a aide :

e de combinaisons booléennes des opérateurs suivants sur les systemes de transitions étique-
téesl’

pre (X)) = {p|3Ipp-p Ap X}
pre, (X) {p|vpp = = peX}

o d’opérateurs de plus petit et de plus grand point fixe.
Au cours de notre travaill'nous nous sommes intéressés au p-calcul propositionnel [Koz83] dont

nous rappelons la syntaxe et la sémantique.

Syntaxe

pu=true [false | p A | oV o | X [np|<a>¢|[ae|vX.o|pX.o|
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Sémantique

Une formule est interprétée sur un systéme de transitions étiquetéesl’

S = (Q%, A, {-"}uea, ¢, )T par intermédiaire d’une fonction p qui associe un sous-ensemble
d’états de @Q° a chaque variable de la formule. La sémantique d’une formule ¢I'notée [¢],
représente ’ensemble des états satisfaisant .

[true], = @

[false], = 0

[e1ne2], = [eal, N le2],

[e1V ], = [e]pUle:],

[x1, = p(X)

-], = Q°\[¢l,

[<a>¢l, = {al3¢ . a—drqdelel,} = prealsl,)
[la]e], = {qIV¢d . g d=d<ld,} = pre,([¢l,)
[uX.el, = NA{R|[¢lr/x) C R}

[vX.¢], = UARI| R C[#lr/x1)

2.4 A propos de modeles...

Les systemes de transitions étiquetées sont largement utilisés pour modéliser les systemes cri-
tiques. Il existe d’autres modeles : les réseaux de Pétrillles algebres de processus communicantsl’
les structures d’événementslles automates étendusl'etc. Il existe aussi d’autres modes de com-
munication commel'par exemplel'la communication par file. On peut définirI'pour chacun de
ces formalismesI'une sémantique opérationnelle qui associe un systeme de transitions étiquetées
a un modele. L’inconvénient de cette traduction est que 'on peut étre confronté au probleme de
la taille du systeme de transitions étiquetées : I’ensemble des états est infini ou trop grand pour
étre analysé par un outil de vérification. I’avantage de cette traduction est que les algorithmes
de validation que nous utilisons (sur les systémes de transitions étiquetées) sont efficaces en
temps (complexité au plus cubique) et en mémoire (complexité linéaire).

Différents problemes de validation s’expriment en terme de calcul de point fixe sur ’ensemble
des états. Au chapitre suivantI'nous décrivons un ensemble d’algorithmes qui mettent en ceuvre
ces calculs.
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3 Algorithmes

3.1 Introduction

Cette partie est consacrée aux algorithmes de validation sur les systemes de transitions étique-
tées. Dans le cas finil'nous notons n le cardinal de ’ensemble des états et m celui de la relation
de transitions étiquetées.

Ces algorithmes doivent déciderT'étant donné une spécification S = (Q°, A, {-*},ea, ¢, )Tune
propriété ®.;, et une relation de comparaison RI'si la spécification satisfait la propriétél'c’est-
a-dire quelle est la valeur booléenne de (¢, , Pii) € R. R est un point fixe d’un opérateur
monotone f (cf. chapitre précédent). Comme nous I'avons indiqué en introductionl'ces al-
gorithmes peuvent étre classés en deux catégories : les algorithmes par analyse globale et les
algorithmes par analyse locale.

Les algorithmes par analyse globale C’est dans cette catégorie que se trouvent les algo-
rithmes ayant la meilleure complexité en temps et en mémoire. Nous nous sommes inté-
ressés uniquement a la vérification comportementale. Dans ce casl' ®,,;, est un systeme
de transitions étiquetées. Le principe de ces algorithmes est décrit ci-dessous. Pour mon-
trer que ¢, et @, sont équivalentsI'on calcule la plus grande relation d’équivalence sur
I'union des ensembles d’états des deux systemes de transitions étiquetéesI'puis on vérifie
si g2, et @, sont équivalents. Plusieurs algorithmes par analyse globale sont possibles.
Parmi ceux-cil'nous avons étudié les algorithmes basés sur le raffinement de partition :
étant donné une partition initialel raffiner la partition courante jusqu’a ce qu’elle soit
compatible avec la relation de transitions étiquetées.

Nous avons montré que ces algorithmes pouvaient se combiner avec la représentation sym-
bolique des ensembles d’états [FKM93]. Cette représentation est appelée ainsi parce que
les ensembles d’états sont caractérisés par des prédicats ou des fonctions booléennes.
Ces ensembles sont manipulés en compréhension. Parmi les techniques de représenta-
tion symboliquel nous utilisons les Diagrammes Binaires de Décision (BDDs) [Bry86].
Ce formalisme procure une forme canoniquel’a 'ordre des variables presI'pour les for-
mules de logique propositionnelle et permet ainsi de représenter et de manipuler les en-
sembles par l'intermédiaire de leurs fonctions caractéristiques. Les BDDs ont été utili-
sés pour la vérification de circuits séquentielsI'représentés par des automates a entrés et
sorties [BCMT89T CBM89|Tet pour la vérification de programmes synchronesI voir par
exemple [RHRI1]. Ce formalisme a été ensuite utilisé dans la mise en ceuvre de la vérifi-
cation comportementalel'voirl'par exemple [EFT91I'BdS92T'FKM93].

Les algorithmes par analyse locale Ils ne nécessitent pas la construction préalable du sys-
teme de transitions étiquetées. L’exploration de ce dernier peut se combiner avec la vérifi-
cation de la propriété ou la construction d’un arbre de test. Le principe de ces algorithmes
est le suivant : a partir du but initial (¢2,,, ®i.i,) € RI'on décompose un but (¢, ) € R en
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sous-buts (¢', ®’') € RTou ¢ est un successeur de ¢ et ®' est un successeur ou une sous-
formule de ®I'suivant le langage d’expression de la propriété. Ces algorithmes explorent
un graphe composé dont la racine est (¢, , i ) et synthétisent la valeur (¢, , i) € R &
la racine. La valeur associée a chaque état (¢, ) est une combinaison des valeurs associées
a ses successeurs (¢', ®’). C’est une valeur booléenne pour la vérification comportemen-
talel'la vérification logiquel'et la vérification de la cohérence d’un objectif de test vis-a-vis
d’une spécification. Dans le cas de la synthese d’un arbre de testI'cette valeur représente
un arbre.

Ces algorithmes peuvent étre eflicaces lorsque le parcours est partiell' ce qui est le cas
lorsque la propriété a vérifier est fausse. Nous avons montré que ’algorithme a la volée
pour les équivalences comportementales [FM90] peut s’adapter a :

e la vérification logique [FJIM92I'FM95].
e la suppression des branchements inutiles [CFGI5]I"
o la génération d’arbres de test [FJIVI6bI'FJIVI6al.

Ce chapitre est organisé de la maniére suivante. Dans la premiere partiel section 3.2I nous
rappelons le principe de base des algorithmes basés sur le raffinement de partitionI'pour le cal-
cul de plus grandes bisimulations (sous-section 3.2.1). PuisI'nous présentons un algorithme qui
combine le raffinement de partition et le calcul de Iaccessibilité d’une classe (sous-section 3.2.2).
Une classe est accessible si elle contient un état accessible. Dans le cas ou les ensembles d’états
sont représentés en compréhensionl ce calcul d’accessibilité n’est pas un probléme trivial. Un
des problemes de cet algorithme est la terminaison lorsque I'espace des états est infini. Nous
proposons une heuristique permettant d’assurerl'dans certains casl'la terminaison de cet algo-
rithme (sous-section 3.2.3). Dans la deuxieéme partiel'section 3.3I'nous présentons un algorithme
locall'dont le principe est le parcours en profondeur d’abord d’un graphe composé (appelé aussi
produit synchronel'dans le cas de la bisimulation et du test)I'définie sur le produit cartésien des
états et des propriétés. Nous montrons comment nous avons adapté cet algorithme au calcul de
bisimulationI'a la génération d’arbres de test'a la détection des branchements inutilesI'et a la
vérification de formules du pu-calcul.

3.2 Algorithmes par analyse globale

3.2.1 Algorithmes de raffinement de partition

La comparaison et la réduction de systemes de transitions étiquetées pour une relation de bisimu-
lation sont basées sur un méme principe. Il s’agit de raffiner une partition initiale de ’ensemble
des états par rapport a la relation de transitions étiquetées. Une relation d’équivalence définie
sur un ensemble peut étre caractérisée soit comme une partition de cet ensemblel'soit comme un
ensemble de couples appartenant a cette relation. Suivant la définition choisiel'on peut déduire
deux sortes d’algorithmes : ceux qui raffinent une partition jusqu’a la rendre compatible avec la
relation de transitions étiquetéesl'et ceux qui construisent ’ensemble des couples.

Remarquons quel’a partir de la définition de la bisimulationl nous pouvons déduire une pro-
priété caractéristique : si C' et C’ sont deux classes de la relation de bisimulationI alorsI'pour
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tout al'soit pre,(C')NC = @I'soit C' C pre,(C’'). Cette propriété est connue indifféremment
sous le nom de compatibilité d’une relation d’équivalence avec la relation de transitions étique-
tées'ou de stabilité d’une partition vis-a-vis de la relation de transitions étiquetées. Notons
Raffiner(p, a,C,C") la fonction qui remplace dans la partition p la classe C' par ses deux sous-
classes C'( pre,(C’) et C'\ pre,(C’). A partir de cette définitionT'il vient un premier algorithme
consistant a raffiner toutes les classes non stables par rapport a la partition courante :

— Soit piie la partition initiale
begin
P = Pinis
while Ja,C,C".(C N\ pre,(C") £ OANC € pre, (C")) loop
p := Raffiner(p,a,C,C")
end loop
end

Cet algorithme permet de comparer deux systemes de transitions étiquetées. Pour celal on
considere le systeme de transitions étiquetées obtenu en faisant 'union des états et I'union des
relations de transitions étiquetées. Lorsque la partition est stable par rapport a la relation de
transitions étiquetéesl'les deux états initiaux sont dans la méme classe si et seulement si les
systemes sont équivalents.

Cet algorithme permet de minimiser un systeme de transitions étiquetées. Lorsque la partition
est stablel'on construit le systéme de transitions étiquetées quotient. (Rappel : ’ensemble des
états du quotient est I’ensemble des classes d’équivalence et il existe une transition ¢ - C”
entre deux classes C' et C’ si et seulement si ¢ —— ¢’ pour un état ¢ de C et un état ¢’ de C').

Note bibliographique Sur la base de cet algorithmel'Paige & Tarjan [PT87] ont proposé un
algorithme de complexité mémoire O(m + n) et de complexité en temps de O(mlogn)I'dans
le cas ou I'ensemble des actions A est réduit a une seule étiquette (ce qui revient a traiter une
relation binaire et non pas une famille de relations binairesl' étiquetées par un élément de A).
Cet algorithme a été adapté aux systemes de transitions étiquetées [Fer90] pour la calcul de la
bisimulation fortel'et constitue un élément fondamental de ALDEBARAN [Fer88]. La complexité
mémoire est identique a celle de Paige & Tarjan et la complexité en temps est O(cmlogn) ou
¢ est le nombre maximal de successeurs d’un état par une action. Kanellakis & Smolka [KS90]
ont proposé un algorithme de complexité mémoire O(m + n) et de complexité en temps O(mn).
Ils ont proposé une optimisation qui réduit la complexité en temps & O(k*nlogn)lol k est le
nombre maximal de successeurs d’un état. Cet algorithme est programmé dans certains outils
de vérification.

Remarque L’idée de ’algorithme de Paige & Tarjan est de procéder de maniere analogue au
cas des automates déterministes [AHU74] : on mémorise les classes C' qui sont décomposées et
lorsqu’elles sont utilisées pour décomposer d’autres classesI'alors on n’utilise que la plus petite
des sous-classes. Dans le cas ot le systeme de transitions étiquetées est déterministell’algorithme
est linéaire en temps.
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Le calcul de la partition stable pour la bisimulation 7*a ou I’équivalence observationnelle utilise
I’algorithme de bisimulation forte. Pour celal'on modifie la relation de transitions étiquetées en
construisant la fermeture transitive de cette relation. Cette phase est couteuse en tempsl'puisque
le calcul de la fermeture transitive d’une relation est cubique. Groote & Vaandrager [GV90] ont
proposé un algorithme pour la bisimulation de branchement dont la complexité mémoire est
O(m) et la complexité en temps est O(mn). Pour des raisons d’efficacitél'on peut décomposer le
calcul de la partition stable pour I’équivalence observationnelle en un calcul pour I’équivalence de
branchement (plus efficace) suivi d’un raffinement de partition pour 1’équivalence observation-
nelle (voir le paragraphe méthodologie de la vérification pour la vérification comportementalel’
chapitre précédent).

Implantation Ces algorithmes globaux sont implantés dans les outils de vérification depuis
quelques années. Ils servent de briques de base dans le processus de vérification d’applications
complexes. Ils permettent de réduire les composants dans I"approche compositionnelle (ou le
systeme de transitions étiquetées est représenté sous forme algébrique). Ces algorithmes sont
efficaces lorsque le graphe est déja construitl'ce qui permet de traiter des graphes de 'ordre du
million d’états sur une station de travail. Enfinl'ces algorithmes peuvent se combiner avec une
représentation symbolique des ensembles d’états et de la relation de transitions étiquetées. Cet
aspect est abordé au paragraphe suivant.

3.2.2 Raffinement de partition et accessibilité

Nous avons proposé un algorithme [BFH90]Tappelé génération de modeéle minimal qui permet de
combiner 'accessibilité des ensembles d’états et la réduction par bisimulation. Cet algorithme
se combine avec la représentation symbolique des étatsI'en particulier avec les BDDs. Dans
certains casl'lalgorithme permet d’obtenir un quotient fini d’un systeme infini.

Le principe de I’algorithme est le suivant [BEH9OIBFH192] :

Accessibilité La notion de classe accessible est définie a partir de I'accessibilité des états ap-
partenant a une classe stable (par rapport a la partition courante). Si X est stable par
rapport a la partition courante plet si il existe une transition d’un état de X vers un état
de YTalors tous les états de X ont un successeur dans Y :

Vp,q € X,pNpre,(Y) # 0 si et seulement si g N pre, (V) #0
Cette propriété est logiquement équivalente a :

XNpre,(Y)=0ouX C pre,(Y)

Prenons I'exemple de la figure 3.1. La classe 7 n’est pas accessibleI'puisqu’elle est atteinte
par la transition reliant q a r et que seul p est accessible dans Y.

e la classe contenant I’état initial est toujours accessiblel’

e on ne calcule Paccessibilité de classes qu’a partir de classes stables ;
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Stabilité Soit X une classe accessible ;

¢ on raffine la classe XT'
o sila classe X est inchangéel’alors sa stabilité est établiel’
e sinonl'les sous-classes de X remplacent X dans la partition courantel'et les classes

qui précedent X par la relation de transitions étiquetées deviennent non stables.

Terminaison Un invariant de I'algorithme est : 'ensemble des classes stables est inclus dans
I’ensemble des classes accessibles. L’algorithme termine lorsque toutes les classes acces-
sibles sont stables.

Figure 3.1: Stabilité et accessibilité

Algorithme Nous rappelons brievement 'algorithme de génération de modele minimal.

Pour celal'nous utilisons :

o Les ensembles pI'm et . p est la partition courantel'r est I’ensemble des classes de p qui
sont accessiblesI'et o est le sous-ensemble des classes stables. On a l'invariant :

{o C 7 Cp}.

e La fonction Raffiner qui remplace une classe X par ses sous-classes stables par rapport a
la partition courante.

e Les fonctions pre, et post, qui associent a une classel'les classes prédécesseurs et succes-
seurs.
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begin
p:=pinit; T:={[Ginit)p} ; 0:=0;
while 7 # ¢ loop
choisir et supprimer X de 7\ o
let 7' = Raffiner(X,p)
if 7/ ={X} then
o:=0U{X}; 7:=mUpost,(X)
else
T =71\ {X}
if 3Y € 7’ tel que ¢inir €Y then 7:=7U{Y} end if
o =0\ pre,(X);
pi= (p\ {X}) U
end if

end loop
end

L’efficacité de la méthode dépend des calculs symboliques effectués sur les ensembles. Cet
algorithme a été appliqué dans une version du compilateur Lustre [HRR91].

Il a été aussi appliqué dans le cadre de la vérification comportementale [Ker94]l'en considérant
soit des systemes de transitions étiquetées communicantsI'soit des Réseaux de Pétri Interprétés.
A partir de la description d’une spécification sous forme de Réseaux de Pétri Interprétésl'un
modele minimal est généré vis-a-vis d’une relation de bisimulation. Dans I'implantation que
nous avons faitel'nous nous sommes restreints aux Réseaux de Pétri booléens saufs. Le codage
des états et le codage de la relation de transitions étiquetées sont basés sur les BDDs. Nous
étudions actuellement ’extension des BDDs pour représenter des domaines finis. Les résultats
expérimentaux ont confirmé l'intérét de cette approchel'en montrant que 'on pouvait traiter
des applications plus importantes.

Nous avons expérimenté cet algorithme dans le cas ot les données manipulées sont des ensembles
de n-uplets d’entiers approchés par des polyedres. Un polyedre peut étre caractérisé soit comme
I’ensemble des solutions d’un systeme de contraintes linéairesI'soit comme 'enveloppe convexe
d’un systeme générateur fini (un ensemble de pointsl'et un ensemble de rayons). Le fait de
disposer des deux caractérisations permet de réaliser efficacement 1’union et l'intersection de
deux polyedres [Hal79]. Dans le premier casl'on fait 'union des systémes générateursl'etI'dans
le second casI'’'union des systemes de contraintes. CependantI'la différence ensembliste de
deux polyedres est en général une union de polyedres. Il faut alors considérer des ensembles
de polyedres pour représenter des classes d’équivalence. Nous pensons néanmoins que cette
approche peut étre intéressante lorsque I’on consideére des sous-classes de polyedres [TY96].

Note bibliographique Des algorithmes analogues ont été étudiés dans le cadre des systemes
temporisés [LY92I'ACHT92]. Leur complexité dépend d’une part de la taille du quotientT'etT’
d’autre partI'de l'efficacité des opérations sur les ensembles représentés symboliquement.
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3.2.3 Approximation

L’algorithme de génération de modeéle minimal peut s’appliquer a des spécifications dont le
domaine des données est infini ou trés grand. Dans [Fer93]I'je me suis intéressé a la terminaison
de 'algorithme de génération de modele minimal lorsque le quotient est fini. En effetI’'méme
dans ce casl'l’algorithme peut ne pas terminer. Considérons ’exemple suivant :

x= 0 — x:= x-1 ||
X := x+1
od

Supposons que nous voulions construire le modele minimal modulo la bisimulation forte en
raffinant la partition initialel'composée des classes {z |z € Z et 2 = 0} et {z | 2 € Z et & # 0}.
Ces classes sont notées respectivement (z = 0) et (z # 0).

Apres le premier pas de ’algorithmel'nous obtenons trois classes :
Co=(z=0) Cs3=(z=-1) Cy=(z#0)et(z#-1).

Au pas nl'nous obtenons n — 1 classes inaccessibles (z = —j)['pour j = 2,n. La partition
n

courante est raffinée par rapport a des classes inaccessibles : au pas n + 1I'la classe /\ (z # —1)
=0

est raffinée par rapport a la classe (z = —n) qui est inaccessible.

J’ai proposé une solution partielle dans le cadre de 'interprétation abstraite [CC77]. Considérons

un domaine concret D.I'c’est-a-dire le treillis des parties de I’ensemble des états du programmel’

et un domaine abstrait D,I'muni de la relation d’ordre Cp, ['de la borne supérieure Up, I'de la

borne inférieure Mp, I'de plus petit élément Lp, et de plus grand élément Tp,. Le domaine

abstrait D, est relié au domaine concret D, par une connexion de Galois (a, v)I'c’est-a-dire que

a est une application de D, dans D, et v est une application de D, dans D, vérifiant ;

a(z.) Ep, Y. si et seulement si z. C 7(y,)

Par exemplel'le domaine concret de ’ensemble des parties de ZI'P(Z )I'est relié au domaine
des intervalles L par la connexion de Galois (a,7) telle que a(X) est le plus petit intervalle
contenant X et v(Y') est 'ensemble des éléments de Z appartenant a 'intervalle Y.

J'utilise aussi des opérateurs d’élargissement [CC76] et de rétrécissement qui permettent
d’extrapoler la limite d’une suite au bout d’un petit nombre de pas de calcul. L’opérateur
d’élargissement vérifie les deux propriétés suivantes :

1. la borne supérieure de deux éléments x et y est plus petite que x élargi par y (noté z 7 y)I

2. pour toute suite croissantel’(x;);I'la suite (y;); définie par yo = o, ¥iy1 = ¥ V7 @i411'est
stationnaire a partir d’un certain 7.
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Par exemplel'dans le domaine abstrait L; des intervallesI'muni de la relation d’ordre Ty I'de
la borne supérieure Uy, I'de la borne inférieure My, I'de plus petit élément Ly, et de plus grand
élément T, nous pouvons choisir [CCT6] 'opérateur d’élargissement </ :

1 X = Xy l=X

[lo, uo]7[l1,uy] = [sily < lpalors — oo sinon lg,si uy > ug alors + oo sinon wug).

De maniere généralel'étant donné un opérateur d’élargissement sy7I'si F est monotone sur D, I’
son plus petit point fixe peut étre approché supérieurement par la suite :

Xo = lp,

Xy = X si F(X;)Cp, Xi

Xi v F(X;) sinon

La combinaison de l'interprétation abstraite et de la génération de modele minimal est basée sur

une approximation supérieure de I’ensemble des états accessibles et une approximation inférieure
de la fonction de raffinement (on raffine plus que nécessaire). Dans 'algorithmel'raffiner une
classe X par une classe Y consiste a remplacer X par X (pre,(Y) et par X \ pre,(Y). Il se peut
que Popération de différence ensembliste ne puisse &tre abstraite dans le domaine abstrait. C’est
le cas lorsque 'abstraction du domaine des entiers est celui des intervalles etI'plus généralementl’
I’abstraction d’un produit cartésien d’entiers est celui des polyedres. Considérons alors une
approximation inférieure de la fonction raffiner qui consistel'lorsque c’est possiblel'a remplacer
X\ pre, (Y) par ses composantsli.e. des éléments images du domaine abstrait. Nous définissons
ainsi la notion de base. Une base est un ensemble d’éléments du domaine abstrait tel que chaque
élément du domaine concret est la borne supérieure d’un nombre fini d’images d’éléments de la
base. Par exemplel'si nous considérons a nouveau des classes représentées par des polyedresI'la
différence ensembliste produit un ensemble de classesI'chacune correspondant a un polyedre.

Etant donné un opérateur d’élargissement 57 sur D, et une base § = {B; | ¢ € I}Tau lieu
de calculer 'approximation précédentel'nous calculons les solutions du systeme d’équations ci-
dessousl'ou Fy(X )= F(X)Np, B; :

XY = lp,

n

XM o xk si Fi(L,, X)) Ep. X

J=1

n
— k : k . ;
= (X; VE(UDan ))Mp, Bi sinon
=1
Lorsque Acc est la fonction d’accessibilité sur le domaine concretI'certains éléments de la base
peuvent étre prouvés inaccessibles. Cela permet de ne pas les inclure dans les classes de la
partition courante servant au raffinement. Nous obtenons ainsi des conditions pour calculer une

approximation inférieure de la partition finale.

Revenons a 'exemple. Soit Accr,, = a o Acco yI'définie sur L;. Apres la seconde étape de
lalgorithmel'la classe (2 # 0) est raffinée en la classe (2 = —1) et la classe (2 # —1) et (z # 0).
La base est 3, = {[0,0],[—00,—2],[-1,—1],[1,40c]}. Soit Acc} ,Accp I'Acc}, et Acc} les
fonctions définies par :

ACCOLI(X) = Acer,(X)Ng, [0,0]

Accp (X) = Acer (X)Ng, [1, +00]

ACC%I(X) = Acer,, (X)Ng, [—00, —2]
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ACC%I(X) = Acer,(X)Ng, [-1, —1]

Nous calculons la plus petite solution du systeme d’équations : X; = XiVACCjZJ(I_IL X;) qui
. I
J=1

est X2 =10,0], X2 =[1,00], X3 =Lz, X2 = [-1,—1]. Le résultat final est

p=(=0) (2=-1) (221) (2<-1)

Ces techniques peuvent s’appliquer a des systemes de transitions étiquetées étendus dont les
transitions sont étiquetées par des triplets'comprenant une partie conditionI'une partie com-
munication et une partie affectation. Dans le cas ou les variables manipulées sont des entiers et
les affectations sont des transformations linéairesI'nous pouvons représenter chaque classe de la
partition initiale par un polyedre. Le calcul de la fonction pre peut se projeter sur un ensemble
fini de polyedres.

3.3 Algorithmes par analyse locale

3.3.1 Introduction

L’approche par analyse locale est motivée par le calcul des propriétés “a la volée”I'c’est-a-dire
sans mémoriser le systéme de transitions étiquetées avant de le vérifier [Hol85TCVWY90I'JJI1T
FM90]. Le principe est de parcourir en profondeur d’abord un graphe composél produit du
systéme de transitions étiquetées (de la spécification) et de la propriété a vérifier. La figure 3.2
représente le schéma d’un parcours en profondeur d’abord d’un graphe (), — , s, ). Les états
du graphe composé sont de la forme (g, ®)l'ou ¢ est la propriété que doit vérifier ’état de la
spécification g. Cette section se veut une synthese de nos articles.

e Dans [FJIM92]I'nous avons présenté de maniere uniforme la vérification comportemen-
talel'la vérification par automate de Biichi déterministel'et le test de borne sur les files.
L’algorithme qui parcourt en profondeur d’abord le graphe composél'peut étre paramétré
par des fonctions spécifiques a chaque type d’analyse.

e Dans [FMO95]'nous avons utilisé un algorithme en profondeur d’abord pour résoudre un
systeme d’équations booléennesl' exprimant des problemes de vérification comportemen-
tale et logique. La différence avec ’algorithme précédent est I'ajout de la détection des
composantes fortement connexes maximalesI'en utilisant une variante non-récursive de
I’algorithme de Tarjan [Tar72]) (ce qui permet la détection des boucles de 7I'ou de bran-
chementI'etc).

e Dans [CFGI5]ITalgorithme qui calcule I’équivalence de testI'pour la suppression des bran-
chements inutilesI'est donné par un systeme formel.

e Dans [FJJV96b]I'nous avons proposé un algorithme qui parcourt en profondeur d’abord
le produit synchrone entre ’objectif de test et la spécification'pour vérifier la relation de
cohérence et synthétiser un arbre de test.
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Structures de données

e Une pile I' qui représente la séquence d’exécution courante. Un élément de la pile est un
couple (s,.9) ol s est un état de () et S 'ensemble des successeurs de s restant a explorer.

e Un ensemble V ( Visité)['pour mémoriser les états visités autres que ceux de la séquence
courante.

Algorithme

procedure schema_dfs (s, : state) is
begin
r=0;v:=90
empiler (( S I'post (s ))IT)
while (T' # 0) loop
(sI'S) := top (I')
if 5 # () then
choisir et supprimer un élément s’ de §
if ' Z (VUT) then
empiler (s'Tpost (s))IT)
end if
else (*5=10%)
depiler (I') ; V := V U {s}
end if
end loop
end

Figure 3.2: Schéma itératif de parcours en profondeur d’abord

Ces algorithmes calculent un point fixe R = f(R) et vérifient que (¢, Piniy) € R. f est un
opérateur monotone correspondant soit a une définition d’une relation de comparaison (dans le
cas comportemental)I'soit a une définition d’une relation de satisfaction (dans le cas logique).
Nous présentons I'idée générale commune a tous ces algorithmes.
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3.3.2 Algorithmes

Dans ce qui suitl nous nous intéressons au calcul de la simulation fortel'de la bisimulation
fortelI'de la suppression des branchements inutilesI'de la cohérence entre 'objectif de test et la
spécificationI’et de la satisfaction d'une formule du p-calcul. A partir de 1al'il est facile d’en
déduire le calcul pour d’autres bisimulations ou pour la construction d’un arbre de test.

Le schéma de la figure 3.2 peut étre adapté a ces différents calculsI'en associant des informations
a chaque étatTet en spécialisant la fonction post. Pour éviter toute confusionI'les lettres sI's’
désignent un état du graphe composé lorsque cet état n’est pas défini par un couplel'et les lettres
p, P, qles états de la spécification ou de la propriété. L’algorithme utilise une pile I'T'pour stocker
les éléments de la séquence courante du graphe composél'et un ensemble d’états visités V. Pour
la vérification comportementalel'la vérification logiquel'et la vérification de la cohérence (dans
le cadre du test)ITalgorithme calcule un ensemble C de racines de cyclelidentifiées comme telles
pendant le parcours en profondeur : lorsqu’un successeur du sommet de pile est lui-méme dans
la pilel’ce successeur est une racine de cycle et est stocké dans C. Parmi cet ensemblel'un sous-
ensemble § de racines de composantes fortement connexes maximales est calculé (uniquement
pour le p-calcul). Pour ce fairel'l’algorithme di & Tarjan [Tar72]T'associe & chaque état s un
numéro en profondeur d’abord DFN(s)T'et le plus petit des numéros’HEAD(s)I'associé aux états
accessibles & partir de s. Lorsque DFN(s) est égal a HEAD(s)I's est une racine de composante
fortement connexe maximale. Ceci peut étre adapté & ’algorithme de la figure 3.2 en associant
a chaque état s les entiers DF'N(s) et HEAD(s). DFN(s) est initialisé avec la profondeur de la
pilel'au moment ou s est empilé. HEAD(s)'initialisé a DFN(s)l'est mis a jour chaque fois qu’un
successeur s de s est rencontrél'en affectant & HEAD(s) la plus petite des valeurs HEAD(s)
et HEAD(s'). La profondeur de la pilel'initialisée & Ol'est incrémentée (resp. décrémentée) a
chaque opération empiler (resp. depiler). Pour chaque état du graphe composé (p, ®)['formé
d’un état p de la spécification et d’une propriété ®I'nous notons X, ¢ la valeur booléenne
associée a cet état. Pour un état sT'X; est une combinaison booléenne des X/ T'pour s’ € post(s)
(voir 3.3.4). L’algorithme calcule les conditions pour que X3y, = tTUS = (¢, @ini) €ER
(resp. X5 @, = false = (¢, Pinin) € R) Pour le p-calcull’ une information booléenne
supplémentairel’ o(s)I'indiquant la nature du point fixel'est associée & chaque racine s : si
s=(p,vX .®) (resp. s = (p,pX . ®)) alors o(s) = true (resp. false).

En résuméla chaque état s du graphe composél'sont associées les informations suivantes :

o la valeur booléenne s € I'T'notée I'(s)I'

la valeur booléenne s € VInotée V(s)I

o la valeur booléenne s € CI'notée C(s)I'

la valeur booléenne XTI’

o la valeur booléenne s € SI'pour le p-calcul et notée S(s)I'

la valeur booléenne o(s)I'pour le p-calcull’

les entiers HEAD(s) et DFN(s) pour le p-calcul.
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Ces valeurs sont calculées par l'algorithme (en profondeur d’abord) et linitialisation de ces
informations est faite par nécessité : I'(s)I'V(s)I'C(s) et S(s) sont implicitement initialisées a
false. Ces informations sont mises & jour lorsque s est empilél'(I'(s) vaut true)l'dépilé (I'(s)
vaut false et V(s) vaut true)l'un successeur du sommet de pile (C(s) vaut true). Par ailleursI’
si(C(s) vaut true et DFN(s)=HEAD(s))l'alors S(s) vaut true.

L’objectif de I'algorithme est de déterminer la valeur X s 4 .
init? 1mnr
¢ Initialementlla pile contient 1’état initial du graphe composélet ’ensemble des états visités
est videl’

o exploration du graphe composé : (paramétré par la fonction post quil'suivant le type de
validationI'calcule les états successeurs d’un état du graphe composé). On examine les
successeurs du sommet de pile. On détermine ceux qui ne sont pas encore visitésl ceux
qui sont dans la pile (racines de cycle ou de composante fortement connexe du graphe
composé). On empile les états qui doivent étre visités et on initialisel'en fonction du type
de validationI'X, gIlorsque (p, @) € C : par exempleI'pour la vérification comportementalel’
on calcule généralement un plus grand point fixe (la plus grande relation de bisimulation)
; dans ce casl'on initialise X, ¢ & true.

o synthése de la valeur associée a l’état s : Lorsque tous les successeurs du sommet de pile
sont examinésll’état s en sommet de pile est rangé dans ’ensemble V1la valeur X, associée
est calculée (en fonctions des valeurs associées au successeurs)l'et on dépile.

Un ou plusieurs parcours peuvent étre nécessaires :

e un seul parcours est suffisantI'dans le cadre de la vérification comportementalel'lorsqu’un
des deux systemes de transitions étiquetées est déterministel'et pour la génération d’arbres
de test. Ala fin del'algorithmel'X s 4 = true (resp. false) si ¢, satisfait @, (resp.

init? 0L

si ¢, ne satisfait pas ®;,,).

¢ a la fin de lalgorithmel'pour le calcul de la bisimulation dans le cas générall'le résultat
X § @y — falseest toujours valide et signifie ¢2,, ne satisfait pas ®,,,. En revanchel'le
résultat X s @, — true est valide uniquement si aucune racine de cycle n’a changé de
valeur. On lggjoute une variable Stablelinitialisée a truel'et devenant false si une racine
passe de la valeur initiale true a false. Dans ce casl'un autre parcours est nécessaire.
Entre deux parcours consécutifsI’on mémorise les valeurs X; = false. L’ensemble des
racines dont la valeur devient false est croissant. En effetI’de par le fait que f est un
opérateur monotone et que ’on calcule un plus grand point fixel' X; = false est stable.
Lorsque Stable = true et Xqisniwcbinit = truel'alors ¢, satisfait ®;;.

e pour le p-calcull'on applique une idée analogue en initialisant les racines correspondants
aux plus petits points fixes (resp. plus grands points fixes) a false (resp. true). La
restriction que nous avons mise sur notre algorithme est que toute composante fortement
connexe maximale du graphe composé a des racines de méme type. La encorel'on mémorise
entre deux parcours les valeurs X = false (resp. X, = true) dans le cas d’un plus grand

(resp. plus petit) point fixe.
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Il nous reste a voir comment est définie la fonction postl sous-section 3.3.3I'et quelle est
I’expression booléenne associée & X I'sous-section 3.3.4.

3.3.3 Définition de la fonction post du graphe composé

Soit 5 = (Q%, A, {2 }uea, ¢, ) le systéeme de transitions étiquetées de la spécification et soit £
le langage de propriétés. £ désigne

e soit les systemes de transitions étiquetées P = (QF, A, {—=}uea, ¢%,, )T dans le cas de la
vérification comportementalel’

e soit le p-calculll

o soit les objectifs de testI'avec un ensemble distingué d’états d’acceptation noté Accept.

Soit @y, la propriété & prouver a ’état initial ¢ ,. Le graphe composé G = (), — , ¢iny) est
défini par :

® (it — (‘]il;im (I)init)r

e la fonction post : p — ¢ si et seulement si ¢ € posi(p).

Vérification comportementale I’ensemble @ C @Q° x @QF des états du graphe composé est
construit par induction. C’est le plus petit ensemble vérifiant :

* (Ghies Gu) € QT
e si (p°,pF) € Q alorsT'post(p®, p¥) C QT ou :

/ post(p,p*) = (¢, )| IN. P AP — )
Préordre siAct(p®) # 0 et si Act(p®) C Act(p")
post(p®,p”) = 0 sinon
- . I U )
- post(p®,p*) = {(¢%,¢") | 3IA.p° — ¢ AP — ¢}
Bisimulation siAct(p®) # 0 et si Act(p®) = Act(p")
post(p®,p”) = 0 sinon
past(ps,qs) — {(p/qu/S)} si ps LN p/s et qs LN q/s
«  « « o« .o ¢ o o C o
= {15, 4%): (Pi- )} sip® —> pjetp’ — pi et
Suppression des siq® =% gf et ¢ =5 ¢}
Branchement = {50 (1, ¢°)}  sip® == pget p’ = pi
«  « « o« .o ¢ o « C o
= {00". %) (.6} s’ == qiet ¢’ — g
= 0 sinon

Génération d’arbres de test L’ensemble des états est défini de manieére analogue. La fonc-

tion post est définie comme suit :
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T p°)

post((p”

@ oT
—otr ¢

A PP 5 ¢}

{((¢”
U{(

) sinon

)) | da . p°T

) | Ja . _|( oT _OZ_>OT) /\ps _Of_>s (]S A (pOT

ps) ¢ Accept x {qisnit}

Vérification logique La

fonction post est définie par induction sur la structure des formules :

post(p, true)
post(p, false)
post(p, 1V p2)
(
(P,

post(p, o1 A v2)

post(p, < a > @)

post(p, [ale)

post(p, 0 X.¢)

0
0
post(p, 1) U post(p, pz2)
post(p, 1) U post(p, pz2)
_ { {0 e) | p—p}

@ Siﬁ(p L)

@ Siﬁ(p L)

{e)lp =1}
post(p, plo X .o/ X])pour o € {u,v}

3.3.4 Evaluation du

graphe composé

Nous donnons ici les régles de calcul pour synthétiser la valeur X, associée & un état sl en

fonction des valeurs X, associées aux successeurs s’ de s.

combinaison booléenne des X,/.

Vérification comportementale

Dans le cas présentl’ X, est une

Xpspp = /\ /\ \/ Xgs qP
a€A pS—2¢8 pP—>q
Préordre siAct(p®) 7£ et si Act(p®) C Act(p")
true  siAct(p®) =
= false sinon
Xpspr = /\ /\ \/ Xgs gp A /\ \/ Xgs v
o . a4 pS—qS pP—gf pP g pSgS
Bisimulation forte siAct(p®) # 0 et si Act(p®) = Act(p")
= true siAct(p®) = Act(p") =10
= false sinon
Xpsps = true ) )
XpS7qS = Xp/s q/s si pi —CO_> pis et qﬂs _01_> qjs
= XPS#JS A XpTvqf sip® —— pyet p° — pj et
S S s1¢° = g5 et ¢° = qf
uppresion des B s 0 s s o g
Branchements B ng,q 4 pr’qb S? P 1_> 5)0 etp ifl et
si—(¢® —=) et =(¢° —)
= Xps7qg ANXys s osi ¢ = q5 et ¢° N q; et
si(p° =) et 2(p® =)
= false sinon
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La valeur initiale associée aux racines de cycles est true.

Génération d’arbres de test (équations de vérification de la cohérence)

Xyor,s = truesi p°" € Accept
*4init
Xyor s = falsesipost((p°,p*)) =0
= \/ \/ Xpor s si p°' € Acceptet p° # ¢,
ag€A pS_2.48
Xporps = /\ /\ Yoor ps.a
a€A or_ 2, oT
Yoorpsa = \/ Xgomgs V \/ \/ Yoot ¢ 4
pS—2.¢5 b#a pSLqS

La valeur initiale associée aux racines de cycles est false (En effetl'on cherche & atteindre
obligatoirement 1’état initial par I'intermédiaire d’un postambule).

Vérification logique

Xps,true = 1true Xps,false = false
. a
Xpscase = \/ Xps o X5 cus, = falsesia(p —)
ps_Lp/s
. a
Xpslaly = /\ X5 Xps [y = truesin(p —)
ps_Lp/s
X8 01 A2 Xpsion NXps o Xps v Xps o V X3 o
XpsuXp = Xps,w[va/X] XpsuXw = Xps,w[uXw/X]

La valeur initiale associée & une racine de cycle de la forme (p,vz.¢) (resp. de la forme
(p, px.@)) est true (resp. false).

3.3.5 Remarques sur 'implantation
Nous avons décrit les informations minimales devant étre mémorisées (une valeur booléenne peut
étre mémorisée sur un bit).

D’autres solutions sont envisageables suivant le compromis temps/mémoire :

e une autre solution a été retenue pour le calcul de la suppression des branchements
dans [CFG95]. A chaque couple d’étatslest associée la liste des hypotheses dont il dépend.
On obtient ainsi une complexité mémoire quadratique et une complexité en temps linéaire.

e dans le cas du p-calcull’'on pourrait identifierI'pour chaque étatl'la composante fortement
connexe maximale a laquelle il appartient. Dans ce casI'lorsqu’on détecte une racine de
composante fortement connexe maximale non stable['on la parcourt de nouveau.

3.3.6 Remarques sur la complexité

Soit m (resp. n) le nombre de transitions (resp d’états) du produit.
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La complexité en mémoire est O(n). En effetI'la relation de transitions étiquetées n’est jamais
mémorisée.

La complexité en temps d’un parcours est O(m). La complexité globale en temps dépend du
probleme traité :

e pour la bisimulationI'dans le cas générall'la complexité est O(mn) (au plus n parcours)l’

e pour la bisimulationI'dans le cas o un des deux systemes est déterministel'la complexité
est O(m)I'(un seul parcours)l’

e Pour les bisimulations autres que la bisimulation fortelle calcul du langage fait augmenter
la complexité. Dans la réalisation de I'algorithmel'nous avons choisi de ne traiter que des
propriétés qui sont sans action interne.

o Pour la génération d’arbres de testl'la complexité est O(m).

3.3.7 Note Bibliographique

L’application des algorithmes basés sur les parcours en profondeur d’abordl’dans les domaines
de la vérificationl remonte a quelques années. Cette approche a été proposée par G. Holz-
mann [Hol85]. Dans [Lar92]I'l’objectif est de vérifier un sous-ensemble du p-calcul qui ne con-
tient que des plus grands points fixes. Dans [JJIITCVWY90|I'c’est la vérification de formules de
logique temporelle linéaire qui est développéel'ainsi que la vérification des automates de Biichi
déterministes et le test de borne des files. Nous nous sommes intéressésI'dans [FM9I0I'FM9I1]l'a
la vérification comportementale.

Plus récemmentI'[And92I' VWL94I' AVI5] ont posé le probleme de la vérification comme un
probleme de résolution d’équations booléennes.

Par ailleursI'[Cle90I"CS91I'Lar92I' BVW94I'And92] se sont intéressés aux algorithmes par ana-
lyse locale pour la vérification logique. Le probleme consiste a trouver des sous-logiques pour
lesquelles 1’algorithme de vérification est linéaire.

3.4 Bilan

Nous tirons quelques conclusions sur 'utilisation des algorithmes.

Algorithmes par analyse globale

L’utilisation la plus fréquente de I’extension de 'algorithme de Paige & Tarjan est utilisée pour
la minimisation. Il peut étre utilisé en sortie d’un compilateur produisant des systemes de
transitions étiquetées. Il permet aussil'lors d’une approche compositionnellel’ de minimiser au
fur et & mesure les résultats intermédiaires.

L’algorithme de génération de modeéle minimal a été expérimenté avec les BDDsI'pour la vérifi-
cation dans le domaine des protocolesI'et pour la compilation du langage LUusTRE. L’algorithme
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fonctionne indépendamment de la nature des données. En effetl'il prend en parametre une
relation d’équivalence et une représentation symbolique du systeme de transitions étiquetées.
Une version modifiée de cet algorithme fonctionne dans KRONOS pour des régionsl’qui sont des
formes particulieres de contraintes linéaires [TY96]. Actuellementl'il fonctionne dans CADP avec

e des réseaux de Pétri saufs dont les variables sont booléennesI’
e des compositions de systemes de transitions étiquetées communicantsI’

e un systeme de transitions étiquetées. Il est peu utilisé dans ce casI'car moins efficace que
I’algorithme de Paige & Tarjan.

Nous n’avons pas évoqué tous les travaux concernant les algorithmes sur les systemes de tran-
sitions étiquetées. Emerson et Lei [EL86] décrivent un algorithme par analyse globale pour le
p-calcul alterné. Arnold et Crubillé [AC88] ont proposé un algorithme linéaire pour calculer un
point fixe. On peut trouver d’autres travaux sur le p-calcul dans [CS91] et sur les systemes de
transitions [VL.92].

Algorithmes par analyse locale

Nous avons vu qu’ils permettent de résoudre plusieurs types de problemes et de traiter plusieurs
formes intermédiaires. Les parametres de cet algorithme sont la fonction post et les fonctions
ensemblistes relatives aux états.

L’expérience pour la vérification comportementale nous a montré que le temps d’exécution
n’atteignait jamais le cas le plus défavorable. En effetI'pour la plupart des exemplesI'T’algorithme
termine en une ou deux itérations. Pour le p-calcul & la voléel'le bilan est plus mitigé. A notre
avis['Talgorithme est trop général et il faut le spécialiser pour des sous-ensembles du pu-calcul.

Lorsque la propriété n’est pas satisfaitel'la production de diagnostic est plus aisée avec un
algorithme par analyse locale.

On peut mémoriser plus ou moins d’informations sur les états visités. Par exemplel dans le
cas de la vérification comportementalel'on mémorise les racines de cycles et les états du graphe
composé représentant des états non-équivalents.



44

Chapitre 3. Algorithmes




45

4 Une plate-forme pour la validation

Il existe un grand nombre d’outils pour la vérification. Je ne citerai que deux outils développés
par des équipes avec qui nous avons eu des collaborations : MEC [Arn89] développé a Bordeaux
et AuTo/AuToGRAPH [RAS90]I'développé & Sophia-Antipolis.

Ce chapitre est composé de trois parties. Dans la section 4.1I'nous faisons une breve présentation
de CADP. Puis nous présentons plus en détaill'dans la section 4.21'la partie a laquelle nous
avons contribué : la vérification comportementale et la génération d’arbres de test. EnfinI'dans
la section 4.3I'nous concluons sur quelques perspectives d’évolution. Dans la présentation qui
suitl'j’ai gardé le terme “graphe”I'dans la mesure ou il apparait dans la distribution de CaDP.
Maisl'il est employé dans un sens équivalent a “systeme de transitions étiquetées”.

4.1 Présentation générale de CADP

CADP est un environnement pour le développement des protocoles de communication. Il com-
porte plusieurs outils qui integrent différentes techniques de vérification. La premiere version
est issue de la mise en commun des compilateurs pour LOTOSI'CAESAR et CAESAR.ADTIet du
vérificateur comportemental ALDEBARAN. Plusieurs logiciels composent CADP : ALDEBARANT
BcGI' CAESARI' CAESAR.ADTI' OPEN/CAESARI EvaLuaTORI' EXP.OPENT' TGV et XTL. Tous
ces composants sont accessibles par 'intermédiaire d’une interface graphique développée dans
le cadre du projet EucaLYPTUS. Nous avons plus particulierement contribué & ALDEBARANT
Exp.OPEN et TaGv.

4.1.1 Langage et compilateurs

A Theure actuellel’ CADP prend en entrée des descriptions pouvant étre écrites dans plusieurs
formalismes :

o des programmes écrits en LOTOS. CAESAR et CAESAR.ADT traduisent ces descriptions vers
un programme C qui permet de générer le systeme de transitions étiquetées correspondant
au programme LoToSs. Cela correspond en fait & une représentation implicite du systeme
de transitions étiquetées.

e des systemes de transitions étiquetéesl’

o des systemes de transitions étiquetées communicantsl'des réseaux de Pétri.

Tout compilateur produisant des systemes de transitions étiquetées peut utiliser la partie véri-
fication. De mémel'la sortie de CAESAR peut étre imprimée en utilisant d’autres formats.



46 Chapitre 4. Une plate-forme pour la validation

4.1.2 Présentation des outils

ALDEBARAN permet de minimiser ou de comparer des systemes de transitions étiquetées mo-
dulo plusieurs relations d’équivalence et de préordre : la bisimulation fortel'la bisimulation
observationnellel'la bisimulation de délail'la bisimulation de branchementI'la bisimulation 7*al’
le préordre de stireté et ’équivalence de stireté. Lorsque deux systemes de transitions étiquetées
ne sont pas équivalentsI'un diagnostic sous forme de séquences d’exécution est produit.

Bcc  est a la fois un format pour la représentation explicite compacte des systemes de tran-
sitions étiquetées et un ensemble de bibliotheques. Les outils suivants permettent de traiter ce
format :

e BcGo est un traducteur du format BeG vers ou depuis d’autres formats (comme par

exemple les formats ALDEBARANTFC2I'MECI'AUTOTete)I"

BcG_OPEN est une passerelle entre le format Bca et 'environnement OPEN /CAESART

BcG_DRAW permet de visualiser des graphes en deux dimensionsI’

¢ BCG_EDIT est un éditeur graphique interactif.

CAESAR est un compilateur qui traduit un programme LOTOS vers un systeme de transitions
étiquetées. La traduction est réalisée en plusieurs étapes. PremierementI'la description est
traduite vers une algebre de processus simplifiée. Puis un réseau de Pétri est généré. Un systeme
de transitions étiquetées peut étre produit a partir de ce réseau par analyse d’accessibilité.

CAESAR.ADT est un compilateur qui traduit la partie données de Lotos vers des bibliotheques
de types et de fonctions C. Chaque sorte LoTOS (resp. chaque opération) est traduite en un type
C (resp. une fonction C). CAESAR.ADT produit aussi des fonctions de comparaisonI'd’impression
et d’itération sur le domaine de valeurs. L’ utilisateur doit différencier les constructeurs des autres
opérateurs et ne pas définir les constructeurs par un systeme d’équations.

EVALUATOR est un évaluateur de formules du p-calcul.  Cet évaluateur est basé sur
OPEN/CAESAR.

OPEN/CAESAR est un ensemble de modules qui permet de combiner des algorithmes de par-
cours de systeme de transitions étiquetées et des algorithmes de validation.

e le module graphe fournit des primitives permettant le parcours et ’acces aux constituants
d’un graphe (états et transitions étiquetées).

o le module stockage fournit les structures de données qui permettent le stockage complet
ou partiel du graphel’

¢ le module exploration contient ’algorithme de parcours du graphe qui effectue la validation.
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Les structures de données et les fonctions des deux premiers modules sont accessibles a ’écrivain
d’algorithmes. Le troisieme module utilise ces deux premiers modules et permet au concepteur
d’algorithmes de vérification de programmer facilement lui-méme ses algorithmes de parcours.

Exp.OPEN convertit une représentation algébrique d’un systeéme de transitions étiquetées en
une représentation implicite.

TGv génere a partir de deux systemes de transitions étiquetées (I'un pour la spécification et
lautre pour objectif de test) un arbre de test écrit en TTCN (Tree and Tabular Comnined No-
tation). Cette génération est réalisée en plusieurs étapes. Tout d’abordlle systéme de transitions
étiquetées est transformé en un systeme de transitions étiquetées représentant le comportement
observable de la spécification dans ’environnement de test. Cette transformation tient compte
de ’architecture de test. D’autres transformations comme 'abstractionI'la déterminisation et
la minimisation sont appliquées. Un parcours en profondeur d’abordl construit ’arbre de test
contenant les informations pour générer du TTCN.

XTL est un langage fonctionnel congu pour faciliter I'implémentation de divers opérateurs de
logique temporellel'évalués sur un systeme de transitions étiquetées au format Bca. Le langage
contient des types prédéfinis tels que les booléensl'les caracteres et les entiers et permet la
définition de types et de fonctions. Il offre des primitives d’acces aux états et aux transitions
étiquetées.

4.2 Outils pour la vérification et le Test

Dans cette partiel'nous faisons le lien entre les implantations et les algorithmes présentés au
chapitre précédent.

Représentation des systémes de transitions étiquetées

Un systeme de transitions étiquetées peut étre représenté :

de fagon explicite Cette représentation comporte un descripteur et un ensemble de transitions
étiquetées. Le descripteur contient le nombre de transitions et un nombre N qui représente
la borne supérieure du nombre d’états. Chaque transition est de la forme (étatl'actionl’
état)l'ou état est codé par un entier strictement inférieur & N et action est une chaine de
caracteres.

de fagon implicite Cette représentation est constituée d’un ensemble de fonctions qui permet-
tent le parcours de la relation de transitions étiquetéesI'le stockage des étatslla comparai-
son entre les étatsl'et la comparaison entre les actions (voir OPENESAR).

de fagon algébrique Cette représentation consiste en un terme. L’ensemble des termes est
défini comme suit :
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e un systeme de transitions étiquetées est un termel

¢ la composition paralléle de plusieurs termes est un terme. Cette composition parallele
permet de synchroniser plusieurs termes sur un ensemble d’actions.

e ’application d’un opérateur d’abstraction sur un terme est un terme ; un tel opérateur
prend en argument un ensemble d’actions et un terme. Il transforme ce dernier en
renommant en 7 toutes les actions qui appartiennent a ’ensemblel’

e lapplication d’un opérateur de renommage sur un terme est un terme. Un tel opéra-
teur est une substitution uniforme d’actions.

4.2.1 La vérification comportementale : ALDEBARAN

Les systemes de transitions en entrée d’ALDEBARAN sont représentés de facon explicite ou algé-
brique.

Les algorithmes

Les algorithmes peuvent utiliser des techniques énumératives ou symboliques. Les techniques

énumeératives sont appelées ainsi parce que les états sont énumérés.

Raffinement de Partition L’extension de ’algorithme de Paige & Tarjan est programmée

pour la représentation explicite. Il sert pour la minimisation et pour la comparaison de
systemes de transitions étiquetées. Les équivalences sont la bisimulation forte et obser-
vationnelle. La comparaison consiste a calculer une forme normale des deux systemes de
transitions étiquetées et de comparer ces formes normales modulo la bisimulation forte.
Dans le cas de la bisimulation fortella forme normale est le quotient du systeme initial mo-
dulo la bisimulation forte. Dans le cas de I’équivalence observationnellel'la forme normale
est obtenue en calculant la fermeture transitive de la relation de transitions étiquetées par
7I'puis en minimisant le systeme de transitions étiquetées ainsi obtenul'par la bisimulation
forte. Inutile de dire quel'pour des systemes de transitions étiquetées d’une centaine de
milliers d’étatsI’cette approche n’est pas performante. Cet algorithme est actuellement
surtout utilisé pour la minimisation et la comparaison modulo la bisimulation forte. Ce
dernier aspect peut é&tre utile pour tester des compilateurs générant des systémes de tran-
sitions étiquetéesl’en comparant les systémes de transitions étiquetées générés par deux
versions différentes.

Génération minimale basée sur les techniques symboliques 1l s’agit de générerl'a par-

tir d’un systeme de transitions étiquetéesl'un systeme de transitions étiquetées minimal.
Cet algorithme utilise des techniques symboliquesI’comme les BDDsl'et il est intéressant
surtout pour des représentations algébriques. Les bisimulations considérées sont la bi-
simulation fortel'la bisimulation 7%« et la bisimulation de branchement. Actuellementl’
cette génération est effective aussi pour des Réseaux de Pétri booléens saufs (produitsI'par
exemplel'par le compilateur CEsAR)I'et des systemes de transitions étiquetées représentés
sous forme algébrique.

Ce travail a été réalisé par Alain KerbratI'dans le cadre de sa theése [Ker94].
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La Vérification comportementale a la volée Le systéme de transitions étiquetéesl'associé
au programmel est représenté sous forme algébrique ; celui associé a la propriété est
représenté sous forme explicite. Pour des raisons d’efficacitél'nous avons restreint la forme
des propriétés. Le systeme de transitions étiquetées représentant la propriété n’a pas de 7
transition. A notre avisI'cette restriction n’est pas génante. Différentes relations ont été
implantées : la bisimulation fortel'la bisimulation de branchementI'la 7*a-bisimulationl'le
préordre de streté et ’équivalence de sireté.

Ce travail a été réalisé par Laurent Mounier dans le cadre de sa thése [Mou92].

Evolution d’Aldébaran

Pendant ma theése [Fer88]Tj’ai congu et réalisé la premiere version d’ALDEBARAN. Les objectifs
initiaux étaient les suivants :

e implanter un algorithme de minimisation de systemes de transitions étiquetées efficacel’
basé sur I’extension de Paige & TarjanI’

e proposer des procédures de décision pour I’équivalence observationnelle et I’équivalence
d’acceptation (qui n’est plus utilisée a I’heure actuellel'car non maintenue)I’

e proposer une approche compositionnellel' ¢’est-a-dire utilisant la représentation algé-
briquel'pour la vérification comportementalel'en proposant des stratégies de composition-
réduction. Divers opérateurs de composition pouvaient étre définisI'ainsi qu’un opérateur
de renommagel'd’abstraction et de restriction.

Le logiciel ALDEBARAN atteint une taille critique (plusieurs milliers de lignes de code). Rajouter
un nouveau module réalisant un algorithmel'devient de plus en plus difficile. Nous nous orientons
vers un environnement plus ouvertl' ot sont bien séparés la représentation des donnéesl les
bibliotheques de gestion de systemes de transitions étiquetéesl'et le ou les modules réalisant
I’algorithme de vérification.

4.2.2 Vérification du p-calcul

EVALUATOR vérifie des formules du p-calcul sur des systémes de transitions étiquetées représen-
tés de maniere explicitel'implicite ou algébrique. EVALUATOR est un module d’exploration relié
aux bibliotheques de OPEN /CAESAR et de ExP.OPEN. Nous avons créé ce dernier module pour
pouvoir convertir une représentation algébrique en une représentation implicitel’sous forme de
fonction. Ce module détermine les communications entre les systemes de transitions étiquetées
de la représentation algébrique et génere la fonction quil'pour un étatl'calcule ses successeurs.
L’intérét de cette démarche est de pouvoir ainsi associer a un algorithme un module logicielI'qui
est indépendant de la représentation choisie.
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4.2.3 La génération d’arbres de test

Tav est le fruit d’une collaboration entre le projet Pampa et Vérimag. L’algorithme a été
développé par les deux équipes. TaGv a été programmé a Rennes en utilisant les librairies
OPEN/CAESAR et en s’inspirant d’un module développé a Grenoble pour mettre en ceuvre
I’algorithme présenté dans [F'JJM92].

1l s’agit de générer un arbre de testl'a partir d’un objectif de test et d’une spécification formelle.
Nous présentons la méthode de génération telle qu’elle existe. Cette génération est réalisée par
différents outilsI'figure 4.1.

Objectif de test

spécification SDL Environnement
feeds Contexte + comportement
and
filters
GEODE verify Automate

!

Geode graph

~

TGV Package

~— O

TTCN MP behaviour TTCN MP constraints

TTCN GR behaviour TTCN GR constraints

Figure 4.1: Vue externe de Tgv

Etape 1 Le graphe est généré par I'outil GEODE de VERILOG qui a pour entrées la spécifica-
tion et un ensemble de messages pour fermer la spécification. En effetl'une spécification GEODE
peut étre ouverte dans le sens ou certaines variables ne sont pas affectées. Les mécanismes de
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“feeds” et de “filters” permettent a la fois de fermer les variables (en leur associant des valeurs)
et de restreindre des comportements.

Etape 2 Le graphe est transformé en un systéme de transitions étiquetées au format ALDEBA-
RAN. Nous faisons 'hypothese d’environnement raisonnable : chaque fois que ’environnement
émet un messagel'il attend la stabilisation du protocole : aucun autre message n’est envoyé avant
que tous les messages attendus ne soient recus. Les entrées du protocole sont transformées en
sorties et vice-versa. Les réceptions concurrentes (du point de vue du testeur) sont entrelacées.
Les actions internes sont renommées en 7.

Etape 3 Le systéme de transitions étiquetées est minimisé par ALDEBARAN en utilisant
I’équivalence T*a.

Etape 4 L’arbre de test est généré en utilisant ’algorithme présenté au chapitre précédent.

Etape 5 L’arbre de test est transformé en utilisant ’outil mpp .bin développé par VERILOG.

Evolution de Tav

A court termel'deux objectifs sont poursuivis : la connexion de TGv a LoTos et le fonctionne-
ment a la volée pour une spécification LoT0OS ou SDL.

4.3 Evolution

A Theure actuellel’ un systeme de transitions étiquetées est représenté de maniere explicitel’
implicite ou algébrique. Pour modéliser un systeme critiquel’on peut soit le modéliser par un
systeme de transitions étiquetéesl'soit le décrire dans un langage comme LoTOs ou SpL. La
connexion entre SDL et CaDPlinitialisée pour I’étude sur le testI'est encore expérimentale.

Une étude a été réalisée [Boz96] pour pouvoir traiter des systemes de transitions étiquetées
étendus communicants. Un état d’un systeéme de transitions étiquetées étendu est un point de
controle et un ensemble de variables. L’ensemble des points de contréle est fini et le domaine
de chaque variable est fini. Les transitions sont étiquetées par un triplet constitué d’'une garde
(une expression booléenne)l'd’une action de communicationl'et d’un ensemble d’affectations. La
communication est réalisée par rendez-vous binaire ou n-aire.

Cette étude porte aussi sur la représentation symbolique des données a domaine fini. Qutre des
connexions a différentes librairies de diagrammes de décision (TiGeR BDDSI'Berkeley BDDsI'
Colorado BDDs)I'une nouvelle librairie a été proposée.

L’orientation générale pour la partie vérification est de pouvoir disposer d’un environnement qui
facilite 'interconnexion entre des modules de gestion de données et de parcours de systemes de
transitions étiquetéesl'de maniere a pouvoir développer rapidement de nouveaux algorithmes de
vérification.
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5 Bilan et Perspectives

Bilan

Dans ce documentI' j’ai essayé de présenter les grandes lignes qui ont guidé mon travail de
recherche. Le cadre de ce travail est le développement et ['utilisation des méthodes formelles
pour spécifier et valider les systemes critiques. La démarche adoptée consiste a étudier et a
mettre en ceuvre des algorithmes performants pour la validationI’ puis de mettre en évidence
les limites de ces algorithmesI  au travers d’études de cas. Bien entendul'le développement
d’algorithmes efficaces n’est pas indépendant de la représentation du modele.

Des progres significatifs (nous avons gagné deux ordres de grandeur) ont été enregistrés quant a la
taille des modeles traités. Le contexte d’utilisation des algorithmes est déterminé par I'intuition
que l’on a de leur performance. L’extension de Paige & Tarjan est surtout utilisée pour minimiser
(modulo la bisimulation forte) des systémes de transitions étiquetées représenté de maniere expli-
cite. Il permet de réduire de 10 & 100 fois des systemes de transitions étiquetées produits par des
compilateursl'tout en préservant les propriétés comportementales ou logiques. L algorithme de
génération de modele minimal est utilisé & partir de réseaux de Pétril'de systemes de transitions
étiquetées communicants (représentation algébrique) et de systémes de transitions étiquetées
étendus communicants. Cet algorithme combine le calcul d’accessibilité des états et le calcul
de raffinement de partitionI'permettant ainsi de minimiser un modele pendant sa construction.
Il peut étre paramétré par diverses bisimulationsI'et peut se combiner avec des représentations
symboliques des donnéesI'comme par exemplel'les diagrammes de décision (binaires ou n-aires)I’
pour les domaines de données finil'ou encore les polyedresI'représentant des n-uplets d’entiers.
Dans ce dernier casl'vu que le domaine est potentiellement infinil'l’algorithme peut ne pas termi-
ner. Les algorithmes a la volée sont utilisés pour la vérification et le test & partir de descriptions
LoTosI'SpLI'ou représentées par des systemes de transitions étiquetées communicants. La vé-
rification peut étre soit comportementalel'soit logique. Nous avons montré que ces techniques
pouvaient étre appliquées a 'optimisation de code et & la génération automatique d’arbres de
test. Sur ce dernier pointI'nous avons concu et réalisé TavIl'a 'aide de primitives de CADP.
L’utilisation de Tav a été bien percue par les industrielsI'et nous envisageons de l'intégrer a

GEoDE de VERILOG.

Le domaine d’application que nous avons privilégiél'au travers des études de casl'est le domaine
des protocoles de communication. Cependantlles méthodes et les algorithmes sont suffisamment
généraux pour étre transposés a d’autres domaines. Par exemplel'’algorithme de génération de
modele minimal est utilisé dans deux outils développés a Vérimag : le compilateur LUSTRE et
Kronos.

La structure de CADP facilite le prototypage rapide d’algorithmes de validation et Iinterfacage
avec de nouvelles bibliotheques de représentation symbolique des données. Méme si nos outils
ont progressél'il n’en reste pas moins qu’il est difficile de résoudre certains problémes dans le
domaine des protocoles. FEn effetl'les algorithmes sont plus performants sur des systemes a
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structures régulieresI'comme par exemplel'composés de n processus identiques (au renommage
prés) disposés en anneauxl'ou encore construits sur le modele client-serveur.

Perspectives

Je terminerai ce document en évoquant quelques perspectives de recherche concernant les mo-
delesT'les algorithmes et les outils pour la validation.

Les modeéles Le modele sur lequel nous travaillons actuellement est basé sur la notion de
systemes de transitions étendus communicants. Dans ce cadrel'il reste a étudier et développer
les techniques de représentation efficace des structures de données.

Un aspect que je voudrais mentionner est ['utilisation des techniques d’interprétation abstraite
(ou analyse statique) employées dans le domaine de la compilation pourl'par exemplel'la phase
d’optimisation globalel'ou le calcul de propriétésI'permettant de paralléliser au mieux du code.
Je vois essentiellement deux applications dans le domaine de la vérification. Premierementl’
les techniques d’analyse statiquel'lorsque 'on considere des systemes de transitions étiquetées
étendusl peuvent permettre d’optimiser les fonctions d’exploration. DeuxiemementI'on peut
calculer des domaines abstraits. Des résultats existent déjal'fixant les conditions pour qu’une
propriété vraie sur le domaine abstrait le reste sur le domaine concret initial. Cependantl'il
reste a spécialiser des résultats théoriques dans le domaine des protocolesl'et a s’interroger sur
la représentation de domaines infinis. D’autres concepts doivent étre étudiés dans le cadre des
systemes de transitions étendus communicantsl’ comme la notion de prioritéI'le temps ou la
communication par file.

Plus généralementl'le probleme de la définition d’un modele pour les systemes asynchronesI'en
vue de développer des techniques de vérification efficacel'reste toujours ouvert.

Notre expérience en matiere de test est encore récente. Nous avons développé un modele et une
méthode de génération de test dans un cas bien particulier : ’architecture de test est supposée
ne contenir qu’un seul dispositif qui interagit avec I’application. Il faut bien entendu étudier
la prise en compte d’architectures de test beaucoup plus générales. D’autre problémes peuvent
étre abordés comme le lien entre notre méthode de génération de test et le test structurel (i.e.
a un niveau syntaxique). On peut aussi étendre I'expressivité de la modélisation des objectifs
de testI'en utilisant des formules du p-calcul (ou d’une autre logique temporelle) & la place de
systemes de transitions étiquetées. D’autres définitions de la cohérence peuvent étre étudiéesI’
en liaison avec la notion de controlabilité.

Les méthodes et les algorithmes de validation Nous utilisons trois types d’algorithmes :
les algorithmes de minimisationI’ basés sur I’extension de Paige & TarjanI'les algorithmes de
génération de modele minimal et les algorithmes de comparaison a la volée. Un certain nombre
de travaux restent encore a faire.

Un premier aspect concerne la méthodologie de vérification : les algorithmes constituent des élé-
ments de base intervenant dans une vérification complexel'notamment en présence de l'opérateur
de composition parallele. L’enchainement de ces algorithmes demande une certaine expertise
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et est actuellement réalisé manuellement. On peut imaginer des méthodologies de vérificationI’
comportant des enchainements de compositions partielles et de réductions. Ces stratégies de véri-
fication peuvent étre déterminées a un niveau structurel en déterminant les sous-comportements
destinés a étre générés.

Un autre aspect est lié & I’évolution des modeles. Certains algorithmesl'comme la génération
de modele minimall’ sont tout a fait adaptés au modele “systemes de transitions étiquetées
étendus”. Il reste & étudier les combinaisons entre les techniques d’interprétation abstraite et les
algorithmes de vérification'comme par exemple les algorithmes a la volée. Les algorithmes sont
paramétrables : I'algorithme de génération de modele minimal fait appel a la fonction pre(qui a
un état associe ses prédécesseurs) et aux fonctions ensemblistes (pour partitionner des classes) ;
les algorithmes a la volée font appel a la fonction post(qui a un état associe ses successeurs) et
aux fonctions ensemblistes.

Pour la génération de séquences de testI'd’autres stratégies peuvent étre mises en ceuvre pour
calculer des préambulesI'des postambules et pour prendre en compte 'asynchronismel’ qui est
générateur d’états et de transitions supplémentaires.

EtI'bien sirl'il reste d’autres algorithmes a inventer !

Les environnements de développement En une dizaine d’annéesI'nous avons acquis une
certaine compétence dans la vérification de protocoles. L’évolution d’un environnement univer-
sitaire de développement comme le nétrel'doitI'a notre avisI'poursuivre deux objectifs :

e un transfert vers U'industrie des algorithmes bien maitrisésl’

e l'expérimentation des techniques les plus avancées sur la représentation des modeles et le
développement des algorithmes.

Nous pensons que les algorithmes a la volée ont acquis une maturité qui permet le transfert
au sein d’outils industriels. Ceci existe déja dans 'environnement GEODEI qui dispose de
techniques de vérification et d’exploration interactives couplées avec le simulateur (appelée véri-
fication par observateurs). Nous disposons dans I’équipe d’un accés aux représentations internes
de GEODEIce qui nous permet d’expérimenter nos algorithmes et d’accéder aux études de cas
SDL.

EnfinT'ces environnements doivent rester modulaires pour pouvoir accueillir de nouveaux modules
sans pertuber le comportement de I’ensemble.
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