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La composante logicielle est de plus en plus présente dans les systémes qui nous en-
tourent, et ceci dans de nombreux domaines : automobile, télécommunications, avionique,
aérospatiale, médical, etc. On comprend alors pourquoi la nécessité de concevoir des lo-
giciels siirs est devenue un enjeu majeur. Une défaillance d’ordre logiciel peut avoir de
lourdes conséquences, autant sur le plan financier que sur le plan humain, comme 1’at-
testent de (trop) nombreux exemples survenus par le passé.



2 Chapitre 1. Introduction

Dans le domaine médical, on peut citer le cas du Therac-25. Le Therac-25 était un
appareil de traitement du cancer par radiations, ayant provoqué la mort de plusieurs per-
sonnes entre 1985 et 1987, du fait d’une surdose de radiations envoyées au patient. Lorsque
les zones cancéreuses étaient superficielles, un faible rayonnement d’électrons était émis.
Dans le cas de zones plus profondes, un traitement par rayons X était administré. Pour
cela, un plus fort rayonnement d’électrons était émis et absorbé par un dispositif (appelé
la cible) qui émettait ensuite les rayons X. La présence de la cible était primordiale afin
d’éviter au patient de recevoir une surdose d’électrons. Les accidents se sont produits
lorsque le rayonnement fort a été déclenché par le logiciel alors que la cible n’était pas en
place. De plus, le moniteur de controle indiquait dans ce cas qu’une sous-dose de radia-
tions avait été envoyée. Le technicien en charge de I’appareil relancgait donc la procédure
de radiations. Aprés enquéte, il s’est avéré que le probléme apparaissait quand tous les
paramétres du traitement étaient entrés dans le terminal, et que I'opérateur modifiait
ensuite trop vite le choix du type de traitement & effectuer (de rayons X & électrons).
L’opérateur ne faisait ensuite que valider les autres paramétres, qui avaient déja été sai-
sis. Lorsque cette opération était trop rapide, 'appareil recevait des valeurs aléatoires,
et des surdoses de radiations pouvaient étre envoyées au patient, sans que la cible soit
en place. Ces accidents étaient dis a un dysfonctionnement du logiciel de controle du
Therac-25.

Dans le domaine aérospatial, on peut citer la mission Mars Exploration Rovers de
la NASA. Cette mission consistait a envoyer sur Mars deux robots explorateurs, Spirit
et Opportunity, pour y collecter des informations sur la planéte. En janvier 2004, Spirit
est arrivé sur Mars. Trois semaines aprés son arrivée, le robot s’immobilise et coupe par
intermittence ses communications avec la Terre. Son systéme se met alors a redémarrer en
boucle. Le redémarrage était dii & un probléme dans le logiciel de gestion de la mémoire
flash de Spirit. Si, dans le cas de Spirit, le probléme logiciel a pu étre réglé et n’a pas eu
de conséquences importantes, ce n’a pas été le cas lors du lancement de la premiére fusée
Ariane 5 en 1996, qui s’est auto-détruite au bout de 37 secondes de vol. Le probléme était
di au logiciel de controle de vol, et plus particuliérement dans le systéme de référence
inertielle, qui a cessé de fonctionner.

Tous ces exemples montrent a quel point ces erreurs logicielles peuvent avoir des consé-
quences désastreuses : ’appareil Therac-25 a provoqué la mort de 5 personnes, tandis que
d’autres ont gardé de sérieuses séquelles. L’échec d’Ariane 5 a provoqué 3 milliards de
francs de pertes. Le cotlit de la mission Mars Exploration Rovers s’élevait & environ 800
millions de dollars. On imagine donc assez aisément la perte financiére qu’un échec de la
mission aurait pu engendrer.

Pourtant, le développement et la validation de ces logiciels sont soumis & de fortes
exigences afin d’en assurer un bon fonctionnement. Un cahier des charges est d’abord ré-
digé afin de définir et de décrire le fonctionnement du logiciel et les besoins. Une analyse
est alors réalisée a partir de ce cahier des charges, et le logiciel est ensuite développé,
puis soumis & une intense phase de tests pour sa validation. Lors d’un tel processus de
développement, on compte en particulier deux raisons pouvant potentiellement mener a
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des erreurs. Tout d’abord, le cahier des charges peut étre une source d’ambiguités. En
effet, les personnes qui le rédigent ne sont généralement pas les mémes que celles qui
développent le logiciel. I1 peut donc y avoir des erreurs d’interprétation du cahier des
charges, se répercutant directement dans le logiciel. Concernant la phase de validation,
méme si elle est indispensable, elle peut se révéler insuffisante pour garantir totalement le
bon fonctionnement du logiciel. En effet, on imagine assez aisément que, pour des logiciels
complexes, il est impossible de tester de maniére exhaustive tous leurs cas d’utilisation et
de fonctionnement.

Afin de réduire ces risques d’erreurs, et ainsi de permettre d’accroitre la confiance
que ’on peut avoir dans le logiciel, d’autres techniques doivent étre utilisées lors de son
développement, en complément de la phase de tests, pour en assurer le bon fonctionne-
ment : les méthodes formelles. On retrouve d’ailleurs cette recommandation, généralisée
au développement des logiciels médicaux, dans le rapport relatant le probléme logiciel du
Therac-25 [LT93] :

“The software should be subjected to extensive testing and formal analysis at the module
and software level ; system testing alone is not adequate.”

ainsi que dans le standard de développement de logiciels critiques de I'ESA (Agence
Spatiale Européenne) [Age91|, qui préconise également :

“Formal methods should be considered for the specification of safety-critical systems”

1.1 Les méthodes formelles

Les méthodes formelles rassemblent des techniques basées sur les mathématiques utili-
sées pour la spécification, le développement et la vérification de systémes et logiciels infor-
matiques. L’utilisation de méthodes formelles dans le développement de logiciels permet
de disposer d’un formalisme de spécification avec une syntaxe et une sémantique précise,
et d’une procédure, au moins partiellement automatisée, pour vérifier que la spécification
est cohérente.

1.1.1 De la spécification du systéme...

Comme nous 'avons dit précédemment, une premiére source d’erreurs dans les logiciels
réside dans une potentielle mauvaise compréhension du cahier des charges. L’utilisation
de méthodes formelles requiert de donner une spécification formelle, basée sur les ma-
thématiques, au systéme traité, permettant ainsi d’exprimer de maniére non ambigué les
besoins et le systéme.

Le choix du formalisme & utiliser pour la spécification du systéme dépend en grande
partie du type de systéme considéré (fini ou infini, séquentiel, distribué, concurrent, temps-
réel, etc), mais également de la nature des vérifications qui devront étre effectuées. Etant
donné le grand nombre de formalismes existants, nous n’allons pas en donner ici une liste
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exhaustive'. Toutefois, on peut dire que 1'on retrouve classiquement les formalismes de
spécification classés en deux catégories : ceux orientés propriétés et ceux orientés modele.

Spécifications orientées propriétés.

Dans ce type de spécifications, le comportement du systéme est décrit de maniére indi-
recte, en donnant un ensemble de propriétés que le systéme doit satisfaire. Ces propriétés
sont en général représentées par un ensemble d’axiomes. On distingue deux approches
dans ce type de spécifications : ’approche axiomatique ou l’approche algébrique. Les
formalismes OBJ[Gog79] et Larch|GHG 193] sont des exemples d’approche algébrique.

Spécifications orientées modéle.

Dans les spécifications orientées modéle, le comportement du systéme est défini en
construisant un modéle de ce systéme. La construction de ce modéle est fondée sur deux
notions complémentaires : une modélisation statique, décrivant les entités qui constituent
le systéme et les états qui leur sont associées, et une modélisation dynamique, représen-
tant les changements d’états du systéme a 1’aide d’actions.

Pour les systémes séquentiels, on peut citer parmi les formalismes orientés modéle utili-
sés, B [Abr96al, VDM [Jon90| ou encore Z [Spi87|. Dans le cadre des systémes concurrents,
citons les réseaux de Petri [Esp97, JM95| ou encore les algébres de processus? tels que
CSP |[Hoa85], CCS |[Mil89] ou ACP |[BK84|. Un formalisme de base et permettant de
représenter tout systéme est celui des systémes de transitions [Arn92|. Il est d’ailleurs
en général utilisé comme modele sémantique des formalismes orientés modele, tels que
ceux que nous avons cités précédemment. Un systéme de transitions est composé d’états,
donnant a chaque instant la valeur des variables du systéme, et de transitions, modélisant
les changements d’états et représentant les évolutions atomiques du systéme.

1.1.2 ... A la vérification de cette spécification

La vérification consiste a garantir qu'une propriété devant étre respectée par le sys-
téme l’est effectivement sur la spécification du systéme. On distingue deux techniques
permettant d’effectuer cette vérification : la preuve et le model-checking.

Preuve

Avec les techniques de preuve, le systéme et la propriété a vérifier sont exprimés dans
le méme langage mathématique de spécification. Cette méthode de vérification consiste
alors a démontrer que les propriétés sont satisfaites par le systéme, en utilisant des régles
de déduction. On compte de trés nombreux outils de preuve, qu’ils soient automatisés ou

Woir cependant les sites http ://v1.fmnet.info/ et http ://www.fmeurope.org/, qui fournissent
un bon apercu des formalismes existants.

2Les algébres de processus sont parfois considérés comme une troisiéme famille de formalismes de
spécification.
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interactifs. On peut citer notamment Simplify [DNS05|, haRVey [DR03|, Mona [HJJ*96],
I’Atelier B [Abr96a], PVS [ORS92|, HOL [GM93| ou encore Coq [Tea01].

Si elle permet de traiter un large éventail de systémes, en particulier les systémes infi-
nis, cette technique posséde I'inconvénient principal de ne pas étre toujours automatique,
et de nécessiter dans certains cas l'intervention d’un utilisateur expert pour guider la
preuve.

Model-checking

Contrairement a la preuve, le model-checking est une technique de vérification algo-
rithmique totalement automatique, en général appliquée sur des modéles du type systéme
de transitions (finis). Les premiers algorithmes de model-checking ont été introduits au
début des années 80 indépendamment par Clarke et Emerson d’un coté [CE81] et Queille
et Sifakis [QS82] de I’autre. Les propriétés du systéme sont souvent exprimées par des for-
mules d’une logique temporelle. Parmi les plus connues, on peut citer la logique linéaire
LTL (Linear Temporal Logic) [Pnu81|, ou encore la logique arborescente CTL (Computa-
tional Tree Logic) [CE81, EH82, QS82].

La vérification par model-checking est basée sur une énumération exhaustive de 1’es-
pace d’états du modéle, permettant ainsi de s’assurer que la propriété est vérifiée par tous
les enchainements d’états que le systéme peut effectuer. Cette méthode de vérification
offre ainsi des garanties totales quant a la conclusion qu’elle donne, a savoir si la pro-
priété est vérifiée ou non. Un autre avantage du model-checking est sa capacité a fournir
des contre-exemples lorsque la vérification de la propriété échoue. Ce contre-exemple est
constitué de la séquence d’états du modéle qui ne respecte pas la propriété et permet donc
d’indiquer quel comportement du modéle ne la vérifie pas.

Malgré tous ces avantages, le principe méme de la méthode (I’énumération exhaustive
de I'espace d’états) en constitue un inconvénient majeur. Tout d’abord, le model-checking
est uniquement applicable aux modéles a nombre d’états fini. Le deuxiéme probléme
concerne ’applicabilité de la méthode en pratique. En effet, le model-checking s’avére
étre difficile a utiliser lorsque les systémes & traiter possédent un grand nombre d’états.
Ce probléme est plus connu sous le nom d’explosion combinatoire. Afin d’améliorer I’ap-
plicabilité de la méthode en pratique, différentes techniques ont été étudiées. On peut
citer notamment

— les techniques de compression d’états, comme le bitstate hashing [Hol97b, Hol98|,

— l'utilisation de BDDs comme représentation symbolique d’ensembles d’états [Bry86],

— l'utilisation de techniques d’abstraction pour réduire la taille du modéle du systéme

[CGLY4],

— ou encore, les techniques de réduction d’ordre partiel visant a réduire 'espace d’états

exploré pour la vérification [Pel96].

Cette méthode, ainsi que les techniques citées précédemment et permettant de ’amé-
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liorer, sont implantées dans de nombreux outils, appelés model-checkers. On peut citer
notamment SPIN [Hol97a| ou encore SMv [McM93|. HYTECH [HHWT97| est un model-
checker pour les systémes hybrides. KRONOS [Yov97| et UPPAAL [LPY97a| sont des model-
checkers pour les systémes temporisés.

1.2 Contexte et problématique

Comme nous I’avons dit précédemment, les méthodes de modélisation et de vérification
différent suivant le type de systéme considéré. Ces travaux de these se placent dans le
contexte de la vérification par model-checking de systémes temporisés modélisés a base
de composants, en utilisant des techniques de développement incrémental. Présentons
donc ces trois notions essentielles autour desquelles s’articule notre travail : les systémes
temporisés, la modélisation & base de composants, et les techniques de développement
incrémental.

1.2.1 Les systémes temporisés

Un systéme temporisé est un systéme dont le comportement est soumis a de fortes

contraintes de temps, comme le fait qu'une certaine action doit arriver & un certain mo-
ment ou encore que deux actions doivent impérativement étre séparées par un certain
délai. La modélisation de tels systémes nécessite de pouvoir représenter de maniére quan-
titative I’écoulement du temps et il faut donc des modéles qui intégrent ces aspects.
Il existe deux maniéres possibles de considérer le temps dans les modéles : en le discré-
tisant ou en le considérant comme étant continu. Dans le cadre du temps continu, de
nombreux modéles définis dans le cadre non temporisé ont été étendus pour prendre en
compte ces contraintes de temps supplémentaires : réseaux de Petri temporisés, algebres
de processus temporisées, etc. Parmi tous les modéles temporisés introduits, I’un des plus
étudiés depuis son introduction au début des années 90 est celui des automates temporisés
d’Alur et Dill [AD94].

De la méme facon, des formalismes permettant d’exprimer les propriétés temporisées
de tels systémes ont vu le jour. A titre d’exemple, les logiques LTL et CTL, évoquées pré-
cédemment, ont été étendues en prenant en compte des aspects quantitatifs du temps, et
ont donné naissance respectivement aux deux logiques temporisées MITL (Metric Interval
Temporal Logic) [AFH96| et T¢TL (Timed Computational Temporal Logic) [ACD93].

Dans ce contexte temporisé, le probléme du model-checking pour ces deux logiques a
été montré décidable. Cependant, sa complexité reste élevée. En effet, elle est accentuée
par la présence des contraintes de temps, qui font grossir ’espace d’états a explorer pour la
vérification. A titre de comparaison, le tableau 1.1 donne la complexité du model-checking
pour LTL et CTL, et leurs versions temporisées MITL et TCTL.

Si la complexité de la vérification est plus élevée pour les systémes temporisés, leur
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Non temporisée Temporisée
Logique arborescente | (CTL) PTIME-complet | (TcTL)  PSPACE-complet
Logique linéaire (Ltr) PSPACE-complet | (MiTL) EXPSPACE-complet

TAB. 1.1 — Comparaison de la complexité du model-checking dans les cas non temporisé
et temporisé

modélisation peut également s’avérer étre une tache difficile. En effet, ce sont souvent des
systémes au comportement complexe oil la composante temps est primordiale. Pour faci-
liter la phase de modélisation des systémes complexes en général, mais également, nous
le verrons, leur vérification, une méthode qui recoit de plus en plus d’attention repose sur
I'utilisation de composants.

1.2.2 Modélisation a base de composants

Plutét que de considérer un systéme complexe directement dans son ensemble et de
maniére monolithique, une maniére de le traiter peut étre en utilisant un processus de
décomposition. La décomposition consiste & découper le systéme en plusieurs blocs, appe-
lés composants, qui vont ensuite interagir et communiquer. De nombreux systémes réels
sont composés par nature de plusieurs entités ou sous-systémes fonctionnant de maniére
paralléle : protocoles de réseaux, gestionnaires de processus, etc. La décomposition peut
donc guidée par la nature méme de ces systémes.

Dans la méme optique, un autre point de vue est de construire un systéme complexe
a partir de composants existants. L’idée sous-jacente a cette démarche est que les com-
posants doivent étre réutilisables. Un composant construit initialement pour étre intégré
dans un certain systéme doit pouvoir étre intégré dans d’autres systémes.

Modéliser des systémes a base de composants consiste alors & modéliser chacun des
composants, puis a les assembler en utilisant un certain opérateur de composition : on
obtient ainsi le modéle complet du systéme. On trouve de nombreux opérateurs de compo-
sition dans la littérature, notamment dans la littérature des algebres de processus, chacun
utilisant un paradigme de communication et de synchronisation différent. Dans le cadre
temporisé, les opérateurs de composition doivent également définir la maniére dont le
temps doit se synchroniser.

Les aspects concernant I'inter-opérabilité des composants constituent un large secteur
de recherche dans ce domaine, afin de garantir la compatibilité entre les composants, dans
le cadre de leur réutilisation. Néammoins, ’aspect “comportement” et fonctionnel du com-
posant reste également important. Le fait de modéliser a base de composants introduit de
nouvelles exigences en termes de vérification. En effet, il faut non seulement s’assurer que
le systéme global est correct, mais également que le comportement de chaque composant
est bien celui attendu. En effet, ’objectif dans 'utilisation de composants est tout d’abord
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de simplifier la phase de modélisation d’un systéme donné, mais également d’assurer qu’ils
s’'intégrent correctement dans divers systémes lorsqu’ils sont réutilisés.

Les modéles a base de composants possédent deux grandes classes de propriétés a vé-
rifier : des propriétés dites globales, portant sur le fonctionnement du modéle complet du
systéme, et des propriétés locales aux composants, ne concernant que le comportement
des composants ou de groupes de composants. Dans les deux cas, la méthode classique
de model-checking consiste a vérifier ces propriétés sur un modéle global du systéme. Or,
nous avons vu précédemment que cette méthode est difficilement applicable en pratique,
et que ces difficultés sont encore accentuées dans le cadre des systémes temporisés.

Pour palier a cela, des méthodes alternatives doivent étre utilisées pour faciliter la vérifi-
cation. C’est dans cette optique que les méthodes de développement incrémental ont été
introduites.

1.2.3 Le développement incrémental

L’idée de base des méthodes de développement incrémental est qu’il pourrait étre ju-
dicieux de tirer profit du processus de modélisation pour vérifier des systémes complexes.
La modélisation incrémentale permet de modéliser un systéme pas a pas, en considérant
initialement une vue astraite du systéme a modéliser, et en détaillant progressivement ce
modéle. Du point de vue de la vérification, cette démarche a pour but de vérifier a chaque
étape du processus les propriétés du systéme portant sur le niveau d’abstraction consi-
déré. Ainsi, les modéles traités a chaque étape restent en général de taille raisonnable pour
pouvoir effectuer une vérification par model-checking, sans atteindre les limites pratiques
diies au probléme de I’explosion combinatoire.

Un premier type de développement incrémental, utilisé dans des méthodes de déve-
loppement telles que la méthode B, est le raffinement. Dans le cadre des systémes & com-
posants, que nous considérons, la méthode par raffinement peut également étre utilisée,
ainsi qu’une méthode plus spécifique a ce type de systéme : 'intégration de composants.
Toutefois, ces deux méthodes ne s’adressent pas a la vérification du méme type de pro-
priétés. L’intégration de composants est plus adaptée aux propriétés locales, tandis que
le raffinement est plus approprié aux propriétés globales, comme nous allons le voir dans
ce qui suit.

Intégration de composants.

Considérons un ensemble de composants C7, Cs, - - - , C,,, assemblés en utilisant un opé-
rateur de composition noté ||. Le modeéle complet du systéme est donc Cy||Cy|| - - - ||Ch.
L’intégration de composants consiste & considérer un composant (ou groupe de compo-
sants) du systéme, par exemple C, et a lui ajouter progressivement les autres composants
Cs, - -+, C),. Le systéme complet est donc obtenu progressivement par intégrations succes-
sives des autres composants.
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Dans ce type de développement incrémental, une propriété essentielle est la composabi-

lité, c’est-a-dire le fait que les propriétés locales, établies a une certaine étape d’intégration,
soient préservées par les intégrations suivantes. Par exemple, les propriétés de (', vérifiées
sur ', doivent étre préservées par I'ajout successif des Cs, - - -, C,,.
Cette propriété de composabilité permet en effet de ne vérifier les propriétés locales des
composants que sur les composants concernés, plutot que sur le systéme complet une fois
construit. Les composants étant en général de taille plus petite que le modéle complet, le
model-checking est plus facilement applicable & ce niveau.

Raffinement.

Le raffinement représente une autre démarche de développement incrémental. Lorsque
I’on considére un systéme complexe, le besoin peut se faire sentir de donner tout d’abord
une spécification abstraite du systéme, et de la détailler petit & petit. Bien entendu, cette
introduction de détails ne doit pas apporter d’incohérences par rapport a la spécifica-
tion abstraite initiale. En particulier les propriétés garanties par la spécification abstraite
doivent toujours étre vraies aprés ’ajout de détails. Pour assurer cela, il faut donner un
cadre formel a cette démarche d’introduction de détails : c’est le but du raffinement.

Dans le cadre des systémes a composants, le raffinement consiste, non pas & modéliser
incrémentalement le systéme complet, mais chacun de ses composants. Bien évidemment,
garantir le raffinement entre chaque composant abstrait et sa version raffinée n’implique
pas nécessairement le raffinement entre le systéme complet formé des composants abs-
traits et le systéme complet formé des composants raffinés. Une propriété essentielle dans
cette démarche de raffinement pour les systémes & composants est la propriété de composi-
tionnalité, exprimant justement le fait que le raffinement est préservé par la composition.

En d’autres termes, si les composants C}, C, - - -, C! raffinent respectivement les compo-
sants C, Cy, - - - Cy, alors le systéme complet C||Cs]] - - - ||C,, est raffiné par la composition
CHIC - [IC7,-

Cette propriété de compositionnalité permet de vérifier les propriétés globales du systéme
sur le modéle abstrait du systéme, et d’assurer qu’elles sont préservées sur le systéme
complet raffiné en vérifiant uniquement le raffinement des composants, plutét que celui
du systéme complet, plus cotiteux a vérifier du fait de la plus grande taille des modéles
complets.

Ainsi, les méthodes de développement incrémental sont une approche viable pour
contourner le probléme d’explosion combinatoire de la vérification par model-checking.
Que ce soit par intégration de composants pour les propriétés locales aux composants,
ou par raffinement pour les propriétés globales du systéme, le model-checking pourra étre
applicable dans un plus grand nombre de cas, car mis en pratique sur des modéles de plus
petite taille.
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1.3 Contributions et résultats principaux

L’objectif de cette thése est de pouvoir appliquer ces méthodes de développement
incrémental aux systémes temporisés modélisés a base de composants, ainsi que d’étudier
I'impact de 'utilisation de telles méthodes en pratique. Nous considérons pour cela des
systémes temporisés modélisés par des automates temporisés. Le formalisme que nous
considérons pour spécifier les propriétés de ces systémes est la logique MITL.

1.3.1 De la définition de relations de simulation temporisées...

La premiére contribution consiste a définir formellement le concept de développement
incrémental pour les automates temporisés. Pour cela, nous utilisons des relations de 7-
simulation. Nous avons donc défini deux telles relations pour les automates temporisés.
La premiére, appelée 7-simulation temporisée, préserve les propriétés dites de sireté?.
Pour préserver un plus large spectre de propriétés, et en particulier les propriétés de vi-
vacité*, nous avons défini une seconde relation, appelée 7-simulation temporisée sensible
a la divergence et respectant la stabilité (DS). Cette seconde relation préserve toutes les
propriétés temporisées pouvant étre exprimées a ’aide de la logique MITL. Ces relations
de simulation ont été présentées dans [BJMOO5].

Dans le but d’étre complets, méme si nous nous focalisons sur la préservation de
propriétés linéaires MITL, nous avons également étudié la préservation d’autres types de
propriétés, comme l’atteignabilité, I’absence de blocages et les propriétés propres aux
automates temporisés telles que le non-zénonisme. Nous avons également étudié ce qu’il
en est de la préservation du formalisme des automates de Biichi temporisés.

1.3.2 ... & leur utilisation lors de la modélisation incrémentale des
systémes temporisés

Rappelons que nous nous situons dans un cadre de modélisation des systémes tempo-
risés basée sur les composants. Nous avons présenté deux types de développement incré-
mental pouvant étre utilisé pour ce type de modélisation : I'intégration de composants et
le raffinement. Les propriétés essentielles & garantir dans ce type de développement sont
celles de composabilité, de compatibilité et de compositionnalité. Nous avons donc étudié
si les relations de simulations permettent de bénéficier de ces propriétés avec différents
opérateurs de composition, utilisant chacun un paradigme de composition différent : le
premier étant un opérateur a la CSP, tandis que le second est un opérateur utilisant un
paradigme de composition ¢ la CCS, avec des priorités entre actions.

Nous montrons que la 7-simulation temporisée DS posséde les propriétés requises vis-a-vis
de opérateur a la CCS, sous certaines conditions simples. Ainsi, elle est bien adaptée au
développement incrémental de modéles & composants utilisant cet opérateur. En revanche,
seule la T-simulation temporisée posséde ces propriétés vis-a-vis de 'opérateur a la CSP.

3Les propriétés de stireté expriment le fait que quelque chose de mauvais n’arrivera jamais.
4Les propriétés de vivacité expriment le fait que quelque chose finira obligatoirement par arriver.
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Ceci implique que, avec cet opérateur, seule la préservation de propriétés de streté peut
étre assurée gratuitement®. Les propriétés de ces relations vis-a-vis de l'opérateur ¢ la
CSP ont été présentées dans [BJMOO5|.

1.3.3 Le prototype VeSTA pour vérifier la 7-simulation temporisée
DS

La 7-simulation temporisée DS ne possédant pas les propriétés requises vis-a-vis de
Iopérateur a la CSP, les propriétés de vivacité ne sont donc pas automatiquement pré-
servées lors d'une modélisation incrémentale. Pour assurer leur préservation, il est donc
nécessaire de vérifier la 7-simulation temporisée DS. Ceci nous améne a la contribution
technique de cette thése, qui est le développement du prototype VesTA (Verification of
Simulations for Timed Automata). Il permet de vérifier cette relation dans le cadre d’une
modélisation incrémentale par intégration de composants. L’opérateur de composition
considéré est donc 'opérateur a la CSP. Pour bénéficier d'une représentation mémoire la
plus performante possible, VeSTA est basé sur des bibliothéques efficaces, telles que SMI®
(Symbolic Model Interface), et utilise le module PROFOUNDER |TYBO05| de I'outil OPEN-
KRrONOS [Tri98]. Il posséde également la possibilité de connecter les modeéles ainsi étudiés
a la plate-forme de vérification de OPEN-CAESAR [Gar98|. Le prototype VeSTA fait 1'objet
du rapport [BJMOOGb].

1.3.4 Des études de cas

Afin d’étudier ’apport en pratique des techniques de développement incrémental que
nous avons formalisées par les simulations (nous nous focalisons en particulier sur I'inté-
gration de composants), nous avons utilisé VeSTA pour modéliser et vérifier de maniére
incrémentale quelques études de cas. Nous avons comparé les résultats obtenus avec la
méthode classique de model-checking. Les résultats obtenus sont encourageants en termes
de temps de calcul, qui sont plus courts avec la méthode proposée qu’avec la méthode
classique de vérification. De plus, ces expérimentations nous ont permis de mettre en
évidence un intérét particulier de la méthode dans le cas d’un certain type de systémes
paramétrés. Ces expérimentations sont présentées dans [BJMOO06a].

1.4 Organisation du document

Ce mémoire de thése est organisé entre trois parties.
La premiére partie décrit le contexte scientifique de cette thése, en trois chapitres :
— Le chapitre 2 est consacré a la présentation des différents formalismes définis pour

la modélisation des systémes temporisés. En particulier, nous présentons le modéle
des automates temporisés que nous considérons dans ce document pour modéliser

Sici, gratuitement signifie sans vérification supplémentaire.

bhttp://www-verimag.imag.fr/~async/SMI/
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les systémes temporisés. Nous en présentons les notions de base, ainsi que certaines
extensions.

— Suite au chapitre précédent, le chapitre 3 est consacré a présenter les notions es-
sentielles concernant la vérification par model-checking des systémes temporisés.
Nous présentons en particulier deux formalismes logiques permettant de spécifier
leurs propriétés : MITL, qui est la logique que nous considérons principalement dans
ce document, et TCTL. Nous présentons également la technique de model-checking
pour chacune de ces logiques.

— Dans tout ce document, nous considérons des systémes temporisés modélisés a base
de composants. Nous introduisons donc dans le chapitre 4 les opérateurs de compo-
sition pour les automates temporisés que nous utiliserons au long de ce document.
Nous présentons également en détail les deux types de modélisation incrémentale :
intégration de composants et raffinement.

La deuxiéme partie présente les deux premiéres contributions de cette thése :

— Le chapitre 5 présente les deux relations de simulation que nous avons définies sur
les automates temporisés : la 7-simulation temporisée, et la 7-simulation temporisée
DS. Pour chacune d’elles, nous étudions également dans ce chapitre les propriétés
qu’elles préservent.

— L’utilisation de ces simulations lors de la modélisation incrémentale est étudiée dans
le chapitre 6. En particulier, nous étudions les propriétés de ces relations par rapport
aux deux opérateurs de composition que nous considérons, et indiquons les résultats
en termes de préservation de propriétés dont peut bénéficier la modélisation incré-
mentale.

Enfin, la troisiéme partie regroupe la partie technique des contributions, c’est-a-dire 1’ou-
tillage réalisé et les études de cas menées :

— Dans le chapitre 5, nous avons donné une définition sémantique des simulations. Le
chapitre 7 en donne une définition symbolique, pouvant étre implantée, ainsi que les
algorithmes correspondant a leur vérification.

— Le chapitre 8 présente le prototype VeSTA qui implante les algorithmes précédents.
Nous présentons en particulier I’architecture de VesTA, ainsi que son mode d’emploi.

— Les études de cas menées pour étudier 'intérét de la modélisation incrémentale dans
le cadre des systémes temporisés sont présentées dans le chapitre 9. Nous comparons
les résultats obtenus avec ceux de la méthode de vérification classique.

Enfin, nous dressons dans la quatriéme partie les conclusions et le bilan de cette thése,
et exposons les perspectives aux travaux présentés dans ce document.
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De nombreux formalismes ont été définis dans la littérature pour modéliser des sys-
témes temporisés. L'utilisation d’'un modéle ou d’un autre dépend du type de systéme
a modéliser, mais également de la nature du temps considérée : temps discret ou temps
continu.

Nous présentons dans ce chapitre les notions fondamentales sur la modélisation des
systémes temporisés sur lesquelles se base ce travail de thése. Nous commencons dans la
section 2.1 par expliquer cette distinction temps discret / temps continu. Dans le cadre des
modéles & temps continu, que nous considérons, le formalisme le plus populaire et le plus
étudié est celui des automates temporisés [AD94]. Dans la section 2.2, nous en présentons
donc la définition de base sur laquelle nous nous appuyons, ainsi que certaines extensions
et variantes (section 2.3). En particulier, nous présentons une variante des automates
temporisés, appelée automates temporisés avec deadlines, que nous utiliserons également
dans ce document. Nous terminerons par un panorama de quelques autres formalismes
pouvant étre utilisés pour modéliser des systémes temporisés (section 2.4).

2.1 La nature du temps dans les modéles

Dans les systémes temporisés, la modélisation d’un systéme tient compte non seule-
ment de 'enchainement des différentes actions lors de I'exécution du systéme, mais éga-
lement des dates auxquelles surviennent ces actions. Dés lors, il est primordial de se
demander quelle sera la nature de ces dates lors de la modélisation : seront-elles discréti-
sées ou non ? En d’autres termes, cela revient a se demander quelle est la nature du temps
a considérer : temps discret ou temps continu. Dans le premier cas, les dates prendront
leur valeur dans I’ensemble des entiers naturels N, alors que dans le second cas, le domaine
considéré sera celui des réels positifs RT.

Traditionnellement, nous avons une perception continue du temps a travers les moyens
de mesure imaginés par ’homme (écoulement de liquide, ...). Le temps continu semble
donc plus adapté a la modélisation de systémes réels. Discrétiser le temps pour modéliser
des systémes temps-réel consiste alors a trouver une quantité de temps telle que la durée
séparant deux actions du systéme puisse étre exprimée par un multiple de cette quantité.
Il semble alors difficile de trouver une telle quantité de temps, assez petite pour que le
modele soit le plus précis possible, mais également assez grande pour que la taille du
modéle n’explose pas. [BS91] a d’ailleurs montré que, pour une certaine classe de circuits
asynchrones, il n’est pas possible de discrétiser le temps de maniére correcte.

Nous considérons dans ce document une nature du temps continue.

2.2 Les automates temporisés

Les automates temporisés sont I'un des modéles les plus étudiés et les plus utilisés
pour modéliser des systémes temps-réel quand le temps est considéré comme continu. Ils
ont été introduits dans [AD94|. Ce sont des automates finis, qui utilisent des variables de
type réel, appelées horloges, pour modéliser le temps.
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2.2.1 Horloges et contraintes d’horloges

Commencons tout d’abord par présenter les notions de base concernant les horloges.

Valuations d’horloges

Soit X = {xy,---,x,} un ensemble d’horloges. Une valuation d’horloges v sur X,
v : X — RT, associe une valeur réelle a chaque horloge z1,---,z, de X. On notera 0
la valuation pour laquelle toutes les horloges de X sont égales a 0. La notation ent(v)
désigne la partie entiére d’une valuation v et fract(v) sa partie fractionnaire.

Opérations sur les valuations d’horloges. On définit les opérations suivantes sur les va-
luations d’horloges. Soient une durée t € Rt et v une valuation d’horloges sur X. La
valuation v+t est une nouvelle valuation obtenue en ajoutant ¢ a la valeur de chaque hor-
loge de X dans v. Les valuations v —t et v -t sont de nouvelles valuations dans lesquelles
t est respectivement soustrait ou multiplié & la valeur de chaque horloge de X dans v.
Pour un sous-ensemble Y C X, 'opération de remise a zéro de Y dans v, notée [Y := 0]v,
définit une nouvelle valuation v’ obtenue & partir de v en assignant la valeur 0 a toutes
les horloges de Y. La valeur des autres horloges reste inchangée :

Ve-(zeY =v/(x)=0)et Vo (ze X\Y = Vv(zx)=v(x))

La projection avec restriction de dimension de v sur Y, notée v|y, crée une nouvelle
valuation v’ sur Y ne contenant que les valeurs dans v des horloges de Y, v/(z) = v(z),
pour tout = € Y, et les valeurs des horloges de X\Y n’apparaissent plus dans v’.

Contraintes d’horloges

L’ensemble C(X) des contraintes d’horloges est défini par la grammaire suivante :
gi=x~clrz—y~c|ghg|trueounz,ye X,ceN et ~ € {<,<,=,>, >}

Les contraintes de ce type sont appelées contraintes générales. On définit également
un sous-ensemble Cyr(X) de C(X). L’ensemble Cq4(X) contient les contraintes d’horloges
dites non diagonales. Cet ensemble n’autorise pas les contraintes appelées diagonales,
c’est-a-dire contenant des comparaisons entre horloges, du type x —y ~ c. Il est défini par
la grammaire suivante :

gui=x~c|gdANg |trueonz,ye X, ceNjet ~ € {<, <, = > >}

On définit la satisfaction d’une contrainte d’horloges ( par une valuation v, notée
v € (, de la maniére suivante :

- veEx~csiv(z) ~c

—-vex—y~csiv(z)—v(y) ~c

- veEGAN(sive( etve(,

— V € true.
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Notons qu’'une contrainte d’horloges ¢ sur X définit un ensemble de valuations sur X
qui forme un polyhédre convexe’ sur R*. Nous appelons par la suite X-polyhédre un po-
lyhédre sur R¥. De la méme facon que pour les valuations, on notera zero le X-polyhédre
défini par A\, ¢ 2 = 0.

Dans la suite du document, nous utilisons également les prédicats suivants sur les poly-
hédres. Etant donné un X-polyhédre ¢, le prédicat convex(() permet de tester si ( est
convexe :

convex(() déva,v’,t-(UEC/\U’EC/\O<2§<1:>t-v+(1—t)v'€C).

Le prédicat unbounded(z, () permet de tester si, pour une horloge z € X, x est non
bornée dans le X-polyhédre ( :

unbounded(z, () v (teRT=Jv-(velAv(x)>1t)).

Opérations sur les polyhédres. Les opérations de remise a zéro et de projection avec res-
triction de dimension définies sur les valuations peuvent étre directement étendues aux
polyhédres. Considérons un ensemble d’horloges X, un sous-ensemble ¥ C X et un X-
polyhédre (. L’opération de remise a zéro [Y := 0]|¢ crée un X-polyhédre (' tel que :

(=AY =0v|vec(}

La projection avec restriction de dimension du X-polyhédre ¢ sur Y, (|y, est un Y-
polyhédre ¢’ défini par :

vielsidv-(ve(AVz-(zeY = v(z)=v/'(1)))

On définit également sur les polyhédres les opérations de projection en avant et en
arriére, respectivement notées " ( et (. L’opération de projection en avant " ( crée
un nouveau X-polyhédre regroupant toutes les valuations d’horloges qui peuvent étre
atteintes en laissant s’écouler le temps depuis des valuations de (, tandis que I'opération
de projection en arriére regroupe toutes les valuations qui, en laissant s’écouler le temps,
permettent d’atteindre une valuation de ( :

vie,/ (sidt-(teRTAV —t ()
vie/(sidt-(teRTAV +E€()

Etant donnée une constante entiére ¢, I'opération d’extrapolation Approx,(¢) crée le
plus petit polyhédre (en termes d’inclusion) ¢’ incluant ¢, dont la contrainte est définie
intuitivement & partir de celle de ¢ de la maniére suivante : toutes les bornes inférieures de
¢ plus grandes que ¢ sont remplacées par c, et toutes les bornes supérieures plus grandes
que c sont ignorées.

Il est important de noter que toutes ces opérations préservent la convexité. La figure
2.1 illustre les polyhédres calculés par ces opérations, & partir d'un polyhédre  défini par
la contrainte : 1 <z <HA2<y<bHAr—y<2Ay—x<3.

"d’ou la notation € pour la relation de satisfaction d’une contrainte par une valuation.
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F1G. 2.1 — Opérations sur les polyhédres

2.2.2 Syntaxe et sémantique

Un automate temporisé est un automate a nombre d’états fini, muni d’horloges qui
sont, utilisées pour modéliser le temps. Intuitivement, le temps s’écoule dans les états de
I’automate, tandis que les transitions sont immeédiates et ne prennent pas de temps.
Pour définir de quelle maniére le temps peut progresser dans les états, & chaque état est
associée une condition de progression du temps, appelée invariant et donnée sous la forme
d’une contrainte d’horloges. Chaque transition de I’automate est munie d’une garde, qui
est également une contrainte d’horloges, modélisant la condition d’activation des transi-
tions. Ces transitions peuvent également remettre les horloges a zéro.

Avant de définir formellement les automates temporisés, étudions un exemple de sys-
téme temporisé modélisé a ’aide d’automates temporisés. Cet exemple sera utilisé par la
suite pour illustrer les résultats présentés dans ce document.

EXEMPLE 2.1. (PASSAGE A NIVEAU). Le passage a niveau est un exemple de systéme
temporisé bien connu [Alu91]. Il prend en compte différents éléments, soumis a
des contraintes de temps : un ou plusieurs trains, une barriére et un controleur en
charge de 'ouverture et de la fermeture de la barriére. Le fonctionnement du passage
a niveau avec un seul train est le suivant : au moment d’arriver au passage a niveau,
le train envoie un signal au contréleur pour I'avertir de son approche. Une unité de
temps (u.t.) plus tard, le contréleur commande la fermeture de la barriére qui doit
alors se baisser dans 1’u.t. qui suit, avant que le train n’entre sur le passage a niveau.
Le train ne reste sur le passage a niveau qu’au plus trois u.t. Dés qu’il sort, il envoie
de nouveau un signal au contréleur qui, I'u.t. suivante, peut commander I'ouverture
de la barriére. Celle-ci doit alors étre levée au plus une u.t. plus tard.

La figure 2.2 représente les automates temporisés modélisant chaque élément de ce
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systéme : le train, la barriére et le contréleur. Chaque automate temporisé posséde sa
propre horloge, x pour le train, y pour la barriére et z pour le contréleur. Chaque état
est désigné par un nom (noté au dessus de I’état), que I’on appellera par la suite son
décor. Les contraintes d’horloges a I'intérieur des états représentent leurs invariants.
Sur chaque transition, sont notés dans I'ordre suivant : sa garde, son étiquette, et
I’ensemble des horloges remises a zéro. Pour plus de lisibilité, les invariants true
dans les états n’ont pas été inscrits, ainsi que les gardes true et les ensembles vides
d’horloges remises a zéro sur les transitions.

Détaillons deux contraintes de temps de ce systéme, celles du train : le train ne doit
entrer sur le passage a niveau qu’au moins deux u.t. aprés qu’il ait envoyé le signal
d’approche, et n’y reste qu’au plus trois u.t. Autrement dit, le train doit sortir du
passage a niveau au plus cinq u.t. aprés I’envoi du signal d’approche. L’horloge x du
train est donc remise a zéro lors de 1’envoi de ce signal d’approche. La garde x > 2
sur la transition enter suivante permet d’assurer la premiére contrainte de temps.
La seconde est modélisée par I’ajout de l'invariant x < 5 dans les états near et in.
Ainsi, la sortie du train du passage a niveau (la transition ezit) sera effectuée au
maximum cinqg u.t. apres ’envoi du signal approach.

i5_up coming _down

down

going_up is_down

Train Controleur Barriére

F1G. 2.2 — Automates temporisés modélisant le train, le contréleur et la barriére

Syntaxe

Cet exemple nous a permis de présenter intuitivement les automates temporisés. Définis-
sons les & présent de maniére formelle.

DEFINITION 1 (AUTOMATE TEMPORISE) Soit Props un ensemble de propositions ato-
miques. Un automate temporisé est un t-uplet A =(Q, q,, Labels, X, T, Invar, L) oa :

- Q est un ensemble fini d’états,

- qy € Q est l’état initial de I'automate,

— Labels est un alphabet fini de noms d’actions,

— X est un ensemble fini d’horloges,

- T CQ xCy(X) x Labels x 2% x Q est l’ensemble fini des transitions,

- Invar est une fonction associant une contrainte d’horloges de Cq(X) @ chaque état,

appelée invariant,
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~ L:Q — 2F™P est la fonction de décor des états, associant & chaque état un ensemble
de propositions atomiques de Props.

Chaque transition est représentée par un quintuplet e = (¢, g, a,,¢’) ou ¢ et ¢’ sont les
états source et cible de la transition, g est une contrainte d’horloges définissant la garde de
la transition, a est ’étiquette de la transition et v est I’ensemble d’horloges remises & zéro
par la transition. Pour plus de lisibilité, une transition e pourra étre simplement notée
dans le texte par ¢ — ¢'. Les notations suivantes seront également utilisées : source(e),
guard(e), label(e), reset(e) et target(e) pour dénoter respectivement ¢, g, a, v et ¢'.
Etant donné un état ¢, les notations in(q) et out(q) représenteront respectivement ’en-
semble des transitions ayant pour état cible ¢ et ’ensemble des transitions ayant pour état
source ¢q. On appellera ¢,,q,(A) la plus grande constante apparaissant dans une contrainte
d’horloges (garde ou invariant) de A.

Sémantique

Du fait de la nature continue du temps, la sémantique d’un automate temporisé A
est donnée par un graphe infini G(A). Les états de G(A) sont des couples (g,v), ap-
pelés configurations de A, ou ¢ est un état de A et v est une valuation d’horloges sur
X. On notera par la suite disc((q,v)) la partie discréte ¢ de la configuration (g, v), et
val((g,v)) sa valuation v. Deux types de transitions apparaissent dans G(A) : des tran-
sitions discrétes, représentant le déclenchement d’une action et des transitions de temps,
représentant ’écoulement du temps.

DEFINITION 2 (GRAPHE SEMANTIQUE D’UN AUTOMATE TEMPORISE) Soit A =(Q, q,,
Labels, X, T, Invar,L) un automate temporisé, avec X = {x1,---,x,}. Le graphe sé-
mantique de A est un t-uplet G(A) =(S, sy, Labels, —) o :
- SC QxR est l’ensemble des états du graphe. Une configuration (q,v) appartient
a S siv € Invar(q).
- So = (qo, 0) est l’état initial du graphe,
- —C SxTURT x S est ’ensemble des transitions du graphe :
(i) Transitions discrétes : étant donnée une transition e = (q,9,a,7,q") de A,
(q,v) = (¢, V') est une transition discréte de G(A), o v' = [y :=0Jv, siv € g et
v" € Invar(q).
(ii) Transitions de temps : (q,v) = (q,v +t) est une transition de temps de G(A),
pourt € RY, si v+t € Invar(q).

Une exécution d’un automate temporisé est un chemin (fini ou infini) dans son graphe
sémantique. Formellement, une exécution est donc une séquence (finie ou infinie) alternant
configurations et transitions de temps ou discrétes :

p=(0,0) = (g0, v1) < (q1,v2) = (q1,v3) = (g1, 04) > (g2,5) -+
ol vy = vg+to, Vo = [reset(eg) := 0]vy, v3 = vott1, vy = V3t et v5 = [reset(e;) := 0]vy.
Notons que nous ne concaténons pas les transitions de temps successives dans les exécu-
tions. Dans le reste du document, nous noterons (p, k) le k¢ état de I’exécution p. La nota-
tion time(p, (¢,v)) désigne le temps écoulé dans 'exécution p depuis I’état initial jusqu’a
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la configuration (¢, v). Par exemple, pour I’exécution p ci-dessus, time(p, (¢1,v3)) = to+t1.
La notation time(p) représente le temps total écoulé dans I’exécution. L’ensemble des exé-
cutions d’un automate temporisé A est noté ['(A).

EXEMPLE 2.2. Reprenons 'exemple du passage a niveau, et plus particuliérement I’au-
tomate temporisé modélisant le train. Une exécution de cet automate est la suivante :

exit

38 approach (near,0) 2 (near,2) 4 (near, 3) enter (in, 3) 5 (in,3) =

(far,0) = (far,3.5)
(far, 3) .

Pour plus de lisibilité, nous utilisons dans cet exemple le nom des états de controle
pour la partie discréte de chaque configuration, et nous n’avons noté sur les tran-
sitions que leur étiquette. De plus, ’automate du train ne contenant qu’une seule
horloge, la valuation de chaque configuration est notée comme une valeur (celle de
I’horloge x), plutdt que comme un ensemble contenant uniquement cette valeur.

Nous pouvons & présent caractériser I’ensemble des configurations atteignables d’un
automate temporisé A. Une configuration (g;,v;) de A est atteignable s’il existe une exé-
cution contenant cette configuration, i.e.,

Jp-(pel'(A)Ap=(q,0) 2, (q1,v1) = (g2, v2) 4, o (Giyvi) ).

L’ensemble des configurations atteignables de A sera noté Atteign(A).

Mots et langages temporisés

Un mot temporisé est une séquence finie ou infinie w = (ag, to)(a1,t1)(az, t3) -+ ou
ag,ai,as - -- sont des étiquettes de I'ensemble Labels et tg,t;,ts--- des valeurs de R*.
Intuitivement, un mot temporisé est donc une séquence d’actions, chacune étant associée
au temps auquel elle est exécutée. Le mot temporisé accepté par I’exécution de I'exemple
2.2 est donc le suivant :

(approach, 3.5) (enter,6.5) (exit,6.5) - - -

Le langage reconnu par un automate temporisé est I’ensemble des mots reconnus par les
exécutions de "automate. On notera £(A) le langage reconnu par un automate temporisé
A.

On peut également associer un langage non temporisé & un automate temporisé A. Les
mots de ce langage sont donc des séquences d’actions, sans information sur I'instant ot
est effectuée I’action. Ainsi, le langage Untime(L(A)) contiendra tous les mots pouvant
étre obtenus a partir des mots de £(A) en ne gardant de ces mots que les actions. Par
exemple, le mot temporisé ci-dessus deviendra “approach enter exit - --”. Formellement,

Untime(L(A)) = {a1as---an--- | It1,ta, -+ ,tn, -~ € R tels que

((ala tl)(a2>t2) e (amtn) SRS ‘C(A»}



2.2. Les automates temporisés 23

F1G. 2.3 — Automate temporisé avec condition de Biichi

De plus, tout comme pour les automates finis classiques, on peut ajouter aux automates
des conditions d’acceptation, restreignant I’ensemble des mots pouvant étre acceptés par
I’automate. La condition la plus généralement citée est la condition de Biichi, consistant
a ajouter a 'automate un ensemble d’états d’acceptation, qui sont certains états de I'au-
tomate. Le langage accepté par I’automate sera alors restreint aux mots reconnus par
des exécutions passant infiniment souvent par au moins 'un de ces états. La figure 2.3
présente un automate de Biichi temporisé, dont ’ensemble d’états d’acceptation est {q; }.
[’ensemble des exécutions de cet automate est donc restreint aux exécutions passant infi-
niment souvent par ¢;. Par exemple, ’exécution restant dans gy en prenant uniquement des
transitions étiquetées par a n’est pas considérée comme une exécution de ’automate. Le
mot (a,t1)(a,t2)(a,t3) -, avec t1,ts,t3 € RT n’est donc pas un mot du langage reconnu
par cet automate.

Restriction du modéle

Suppression des contraintes diagonales. Dans la définition que nous donnons des auto-
mates temporisés, nous considérons uniquement des automates utilisant des contraintes
non diagonales. Ceci n’est pas réellement une restriction. En effet, le lemme suivant montre
que les automates temporisés sans contraintes diagonales ont le méme pouvoir d’expression
que les automates temporisés utilisant des contraintes d’horloges générales. Une preuve
de ce résultat peut étre trouvée dans [BDGPYS].

LEMME 1 Soit A un automate temporisé avec des contraintes d’horloges générales. Il
existe un automate temporisé A’ ne comportant que des contraintes non diagonales qui
reconnait le méme langage que A, L(A) = L(A').

Notons toutefois qu’une telle construction entraine une explosion (exponentielle dans le
nombre de contraintes diagonales) du nombre d’états pour 'automate obtenu.

Restriction a des constantes entiéres. Il est également possible d’utiliser des constantes
rationnelles dans I’expression des contraintes d’horloges. Le lemme suivant [Bou02| montre
que 'on peut toujours se ramener a des constantes entiéres a partir de ces constantes
rationnelles.

LEMME 2 Soit un automate temporisé A utilisant des constantes rationnelles et A € Q.
L’automate NA est obtenu a partir de A en multipliant toutes les constantes de A par \.
Soit uw = (a1, t1) - (ap,ty) -+ - un mot accepté par A, on a alors
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ue L(A) < M= (a1, A t1) - (an, A-t,) -+ € LIANA)

ot \u représente le mot u ot toutes les dates sont multipliées par ).

Non blocage et non zénonisme

La propriété de non blocage d’un systéme est souvent vue comme une propriété essen-
tielle & garantir. Dans le cadre des systémes temporisés, un blocage (deadlock) représente
le fait qu’a partir d’une configuration, il n’est pas possible d’effectuer une action discréte.
Une configuration (¢,v) est donc un blocage s’il n’existe pas de délai ¢ et de transition
discréte e tels que e puisse étre prise a partir de (¢, v) apres le délai ¢.

@m<2,a,{x}

q0 q1

rz<1,b

F1G. 2.4 — Un automate temporisé zénon et avec blocages

Considérons par exemple I'automate temporisé de la figure 2.4. Les configurations
(qo,v) pour v € x > 2 sont des blocages car la seule action possible a ne peut pas étre
prise. Les configurations (¢;,v") pour v’ € x > 1 sont également des blocages, car I’action
b ne peut plus étre effectuée.

Un automate temporisé est dit sans blocage si aucune de ses configurations atteignables
n’est un blocage. Dans la suite du document, nous utiliserons le prédicat free défini par
Stavros Tripakis dans |[Tri98| pour caractériser ’ensemble des configurations qui ne sont
pas des blocages. De maniére informelle, étant donné un état de contréle ¢ d’'un automate
temporisé A, free(q) calcule ’ensemble des valuations des configurations de A, ayant pour
partie discréte ¢, & partir desquelles le temps peut s’écouler puis effectuer une transition
discréte. Ce prédicat est défini par :

free(q) = U / (guard(e) N ([reset(e) := 0]Invar(target(e))))

ecout(q)

Un automate temporisé A est donc sans blocage si et seulement si V(q,v) - ((q,v) €
Atteign(A) = v € free(q)) [Tri98].

Une autre propriété essentielle, spécifique aux systémes temporisés, est la propriété
de non zénonisme. Elle représente le fait que seul un nombre fini d’actions peut étre
effectué durant un intervalle de temps fini. Cette propriété est énoncée sur les exécu-
tions infinies d’un automate temporisé de la maniére suivante : une exécution infinie p
est dite non zénon si le temps peut diverger au long de ’exécution, en d’autres termes,
si le temps peut progresser a l'infini, sans aucune borne supérieure. Formellement, p est
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non zénon si time(p) = oo, i.e., Vt € R il existe une configuration (¢,v) de p telle que
time(p, (q,v)) > t. Par extension, un automate temporisé est donc dit non zénon si toutes
ses exécutions sont non zénon.

Reprenons par exemple I'automate temporisé de la figure 2.4 et considérons I'exécution

@0,0) 3 (00, 1) > (0,00 3 (0 (2 5 (0, 2D S (. (1)) -

de cet automate. Cette exécution est zénon car, a partir de la configuration (¢,0), le
temps converge vers 1. Une infinité d’actions b peut donc étre prise dans un intervalle
borné de temps.

Dans cette section, nous avons présenté un formalisme — les automates temporisés
— permettant de modéliser des systémes temporisés. Nous avons également vu que le
graphe sémantique d’'un automate temporisé est infini. Alur et Dill ont présenté dans
|AD94| une représentation finie de cet espace d’états, 'automate des régions, tel que cet
automate reconnaisse le langage non temporisé Untime d’un automate temporisé. Ainsi,
cette construction a notamment permis de réduire certains problémes de décidabilité des
automates temporisés aux problémes de décidabilité pour les automates finis classiques.

2.2.3 L’automate des régions

L’automate des régions est une abstraction du graphe sémantique d’un automate tem-
porisé. Cette abstraction vise a regrouper les configurations dont les valuations sont équi-
valentes relativement & une relation d’équivalence =2, d’indice fini, appelée I’équivalence
des régions.

L’équivalence des régions

Considérons un automate temporisé A, muni d’un ensemble d’horloges X. Soient
r € X et y € X deux horloges de cet automate. On appelle ¢, (respectivement c,)
la plus grande constante a laquelle est comparée I’horloge x (respectivement y) dans une
contrainte impliquant cette horloge. Deux valuations v et v’ sur X sont dites équivalentes
relativement & =, si :

1. Vo € X, soit ent(v nt(v'), soit v(x) > ¢, et V'(x) > ¢,

)=
2. Vo,y € X, siv(z) < ¢, et v(y) <c, alors
fract(v(z)) < fract(v(y)) ssi fract(v'(z)) < fract(v'(y)).

Cette relation d’équivalence induit un nombre fini de classes d’équivalence, borné par

|X|! - 2% T (2¢, + 2) [AD94]. Ces classes sont appelées régions d’horloges ou plus
zeX
simplement régions. Nous notons [v] la région a laquelle appartient la valuation v. Chaque

région peut étre représentée par une contrainte d’horloges, comme le montre ’exemple
suivant.
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Y i
On compte ici 28 régions d'horloges :
2 --- — 8 régions ouvertes, e.g. la région hachurée v < 1N1 <y <2
Ny <uwx,
— 14 régions de type segment, e.g. la région en gras x > 1Ay =1,

1 Tt — 6 régions de type point, e.qg. la région x =y = 1.

|

I

F1G. 2.5 — Régions pour deux horloges = et y avec ¢, =1 et ¢, = 2

EXEMPLE 2.3. (REGIONS) Considérons un automate temporisé & deux horloges = et y
telles que ¢, = 1 et ¢, = 2. L’équivalence des régions sur I’ensemble des valuations
sur X crée 28 régions d’horloges représentées par la figure 2.5.

On dit qu’une région r’ est un successeur d’une région r, noté ' = succ(r), si en
laissant s’écouler le temps, on peut atteindre une valuation de la région ' depuis une
valuation de la région r. Formellement,

r’ € succ(r) ssi Ju, t- (v ErANtERT Av+ter).

Sur l'exemple de la figure 2.5, la région hachurée a quatre successeurs, définis par les
contraintes t = 1Al <y <2,z >1AN1<y<2;z>1ANy=2¢etxz>1ANy>2.

Automate des régions

Cette relation d’équivalence ==, entre valuations permet de définir un graphe fini -
I’automate des régions — a partir du graphe sémantique d’un automate temporisé A. On
notera R(A) 'automate des régions de A. Chaque état de R(A) sera donc un ensemble de
configurations tel que ces configurations ont la méme partie discréte, et leurs valuations
forment une région d’horloges. Une configuration (¢,v) de A appartiendra donc a 1'état
(q,[v]) de R(A). La relation de transition est définie de maniére & ce que R(A) puisse
effectuer les mémes séquences d’actions que A. Ainsi, depuis un état (¢,r) de R(A), ou
r est une région, on peut effectuer une action étiquetée par a jusqu’a un état (g, 7’) si et
seulement si, depuis toutes les configurations (¢, v) telles que v € r, cette action peut étre
également effectuée et méne a une configuration (g, v’) telle que v’ € r’. Formellement, cet
automate est défini de la maniére suivante.

DEFINITION 3 (AUTOMATE DES REGIONS) Soit A =(Q, q,, Labels, X, T, Invar, L) un au-
tomate temporisé. On note R ’ensemble des régions induites par =, sur [’ensemble des
valuations de X. L’automate des régions correspondant o A est un t-uplet R(A) =(QR,
(qq, zero), Labels, TR) ou :
- QR C Q X R est l’ensemble fini des états. Chaque état est un couple (q,r) tel que
r C Invar(q),
- (qo, zero) est l’état initial,
-~ TR C QR x Labels x QR est l’ensemble fini des transitions. La transition (q,7)
(¢',7") est une transition de R(A) ssi
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¢3¢ €T et " € succ(r) t.q. r" C g, r" C Invar(q) et r' = [y :=0)r".

EXEMPLE 2.4. Reprenons ’exemple du passage a niveau. L’automate des régions associé
a l'automate temporisé de la barriere est donné par la Fig. 2.6.

lower

lower

up up up

F1G. 2.6 — Automate des régions associé a 'automate temporisé de la barriére

Etant donné un automate temporisé A, ’automate des régions R(A) construit a partir
de A reconnait exactement le langage Untime(L(A)) [AD94]. Cette construction a permis
de montrer la décidabilité du probléme du vide pour la classe des automates temporisés.
Le probléme du vide est le fait de pouvoir tester si le langage reconnu par un automate est
vide ou non. C’est un probléme essentiel et le résultat suivant montre qu’il est décidable.

THEOREME 1 (PROBLEME DU VIDE [AD94|) Le probleme du vide est décidable pour les
automates temporisés. C’est un probleme PSPACE-complet.

L’automate des régions permet donc d’abstraire le graphe sémantique infini d’'un au-
tomate temporisé A de facon & obtenir un graphe a nombre d’états fini, reconnaissant
exactement le langage non temporisé de A. Cependant, cette construction reste inutili-
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sable en pratique, du fait d’un nombre d’états encore trop important. Pour cette raison,
d’autres abstractions ont été étudiées, comme le graphe de simulation.

2.2.4 Le graphe de simulation

Le graphe de simulation est une abstraction du graphe sémantique d’'un automate
temporisé couramment utilisée en pratique et basée sur la notion de zones.

Zones

Considérons un automate temporisé A. Une zone est un état symbolique regroupant
un ensemble de configurations de A ayant la méme partie discréte. Les valuations de ces
configurations doivent former un polyhédre convexe. Une zone z est donc un couple (g, ¢)
oul ¢ est un état de A et ¢ un polyhédre convexe. On utilisera par la suite disc(z) pour
la partie discréte ¢ de la zone z, et poly(z) pour son polyhédre (.

Opérations sur les zones. Les opérations suivantes permettent de calculer les zones suc-
cesseur et prédécesseur d’un zone donnée z. L’opération time — succ(z) (respectivement
time — pred(z)) définit ’ensemble des successeurs (resp. prédécesseurs) temporels de z,
i.e., ’ensemble des configurations pouvant étre atteintes depuis une configuration de z
(resp. I’ensemble des configurations permettant d’atteindre une configuration de z) en
laissant s’écouler le temps. Les opérations disc — succ(e, z) et disc — pred(e, z) défi-
nissent respectivement I’ensemble des successeurs et prédécesseurs d’une configuration de
z par la transition e.

time-succ(z) =) (| IsezteRt s 54}
time-pred(z) = {s|3 €zteR -5}
disc-succ(e, 2) «f {s'|3scz-55 5}

disc-pred(e, 2) «f {s|3s'€z-55 5}

Définissons a présent les opérations successeur et prédécesseur, notées post et pre,
d’une zone z par une transition e. Le successeur d’une zone z par une transition e (et
par rapport a une constante ¢ de N), noté post(e, z, ¢), est ’ensemble des configurations
pouvant étre atteintes depuis les configurations de z en prenant la transition e, puis
en laissant le temps s’écouler. La zone ainsi obtenue est ensuite modifiée en utilisant
I’opérateur d’extrapolation défini précédemment sur les polyhédres. Nous expliquerons
la raison de cette modification lors de la définition du graphe de simulation. Notons
également que, pour plus de lisibilité, I'opération Approx est appliquée sur une zone,
plutdt que sur le polyhédre de la zone. De maniére duale, le prédécesseur d’une zone z par
la transition e, noté pre(e, z), est l’ensemble des configurations permettant d’atteindre
par e une configuration, qui en laissant le temps s’écouler, méne a une configuration de z.

post(e, z, ¢) = Approx_(time — succ(disc — succ(e, 2)))

pre(e, 2) “f qisc — pred(e, time — pred(z))
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Le graphe de simulation

Le graphe de simulation est une abstraction finie du graphe sémantique d’un automate
temporisé, basée sur I'utilisation des zones. En effet, chaque état du graphe est une zone,
et les transitions sont calculées a I’aide de I'opération post. Seules des transitions discrétes
apparaissent dans le graphe, le temps s’écoulant implicitement a l'intérieur des états.

DEFINITION 4 (GRAPHE DE SIMULATION) Soit A =(Q,q, Labels, X, T, Invar,L) un
automate temporisé et ¢ € N une constante supérieure ou égale & Cpar(A). Le graphe de
simulation de A par rapport a ¢, noté SG(A, ), est un quadruplet (Z,zq, Labels, £) ot :
— 7 est l’ensemble d’états du graphe, qui est donc un ensemble de zones,
- 20 = (qo, /" zero N Invar(qy)) est la zone initiale,
- ECZXT xZ est’ensemble fini des transitions du graphe. Etant donnée une zone
z et une transition e € T, si 2’ = post(e, z,¢) # 0, alors 2’ est une zone du graphe
et z = 2 est une transition du graphe.

REMARQUE 2.1. (UTILISATION DE Approx POUR LE CALCUL DES SUCCESSEURS) L’opération

d’extrapolation Approx dans la définition de post permet d’assurer la terminaison
de la construction du graphe de simulation. Cette abstraction supplémentaire se doit
d’étre correcte par rapport a 'atteignabilité. En d’autres termes, elle ne doit pas
rendre atteignables dans le graphe de simulation des configurations qui ne I’étaient
pas dans le graphe sémantique. Or, 'utilisation de contraintes d’horloges générales
dans A, en particulier les contraintes diagonales, ne permet pas d’assurer cette
propriété [Bou03, Bou04| pour des automates temporisés contenant plus de trois
horloges. C’est pour cette raison que nous considérons directement des automates
temporisés ne possédant que des contraintes d’horloges non diagonales.

. . . L, . . . e e
Un chemin du graphe de simulation est une séquence finie ou infinie 7 = 2y = 2z; —

2y -+ -. L’ensemble des chemins d’un graphe de simulation SG est noté II(SG).

La notion de non zénonisme définie sur les exécutions d’un automate temporisé est éten-
due aux chemins du graphe de simulation de la maniére suivante. Un chemin est dit non
zénon si, pour chaque horloge x € X, soit = est remise & zéro infiniment souvent dans le
chemin, soit = reste toujours non bornée a partir d’une zone dans le chemin [Tri98|. Nous
appelons non — zenon le prédicat permettant de tester si un chemin 7 = zy =% 2, =5 2y - - -
est non zénon :

non — zenon(7) “vg . (xeX =

Vi-(i>0=3j-(j >iAx € reset(e;))) V
Ji- (1 >0AVj-(j>1i= unbounded(z,poly(z;)) A unbounded(z, guard(e;)))))

Le lemme 3, énoncé et prouvé dans [Tri98], permet de relier les exécutions d’un auto-
mate temporisé A aux chemins du graphe de simulation SG(A, ¢). Notons tout d’abord
qu’on dit qu’une exécution

/

t e e
p= (a1, v1) = (q1:01) = (@1, v]) > (g2,02) > (g2,05) = -
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el e

de A est inscrite dans un chemin © = (¢1,(1) — (g2, () — -+ de SG(A,c) si pour tout
i=1,2,---, 0 €G, onv e {v,v, 0}

LEMME 3 Chaque exécution (respectivement non-zénon) de A est inscrite dans un che-
min unique (resp. non-zénon) m de SG(A,c), et pour chaque chemin (resp. non-zénon)
de SG(A,c), il eriste une exécution (resp. non-zénon) de A inscrite dans 7.

EXEMPLE 2.5. Reprenons l'exemple du passage a niveau modélisé par les automates
temporisés de la Fig. 2.2. Les graphes de simulation construits a partir de chaque
automate temporisé sont présentés Fig. 2.7. Le polyhédre de chaque zone est repré-
senté par une contrainte placée a 'intérieur de la zone. De plus, pour chaque zone
du graphe, nous avons indiqué entre parenthéses I’état de controle correspondant a
la partie discréte de la zone.

(far) (near) (o) (1) (is_up) (coming_down) (is_down)

‘ approach, 6 lower, {y G down, ‘
z ( )

z=1,
lower

T > 2,
enter

(far) (in) (c3) (¢2)
Train Controleur Barriere

F1G. 2.7 — Graphes de simulation du train, du controleur et de la barriére

2.3 Extensions et variantes du modéle original

Dans la section précédente, nous avons présenté le modéle de base des automates
temporisés, tel qu’il a été introduit dans [AD94|. Depuis, de nombreux travaux se sont
focalisés sur des extensions ou variantes de ce modéle, pour étudier notamment le pouvoir
d’expression de ces automates enrichis par rapport au modéle initial. L’objet de cette
section est de présenter quelques-uns de ces travaux.

2.3.1 Extensions

Parmi les extensions du modeéle initial, nous pouvons citer I’ajout d’actions silencieuses
dans les automates, ’ajout de nouveaux types de contraintes, ou encore I'utilisation d’opé-
rations supplémentaires sur les horloges. Bien que quelque peu différents, les automates
hybrides peuvent également étre considérés comme une extension des automates tempo-
risés. Pour cette raison, nous les introduisons également dans cette section.

Chacune de ces extensions est comparée au modéle original en termes de décidabilité (du
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probléme du vide) et de pouvoir d’expression. Le pouvoir d’expression d’une classe d’au-
tomates est donné en termes de langages reconnus par les automates de cette classe. Une
classe d’automates C; est dite aussi expressive qu'une classe Cy si pour chaque automate
de (4, il existe un automate de Cy qui reconnait le méme langage. C; est dite strictement
plus expressive que C; s’il existe un automate de C; dont le langage n’est reconnu par
aucun automate de Cs, et si pour chaque automate de C,, il existe un automate de C;
reconnaissant le méme langage.

Ajout d’actions silencieuses

Dans le cadre non temporisé des automates finis, I’ajout d’actions silencieuses (ou &-
transitions) n’ajoute pas de pouvoir d’expression a ces automates. Il en est tout autrement
pour les automates temporisés. En effet, il a été montré dans [BDGP98| que la classe des
automates temporisés avec transitions silencieuses a un pouvoir d’expression strictement
supérieur a la classe initiale d’automates temporisés® (mais reste décidable). Par exemple,
le langage de I'automate (de Biichi) temporisé de la Fig. 2.8 ne peut étre accepté par
aucun automate (de Biichi) temporisé classique. Cet exemple est tiré de [BDGP9S|.

i 0<x<1,b n

T = 17a7 {{L.}

F1G. 2.8 — Automate temporisé avec actions silencieuses

Ajout d’autres types de contraintes

Une autre extension également étudiée dans la littérature concerne les contraintes
d’horloges. Les contraintes utilisées dans le modéle classique des automates temporisés
n’autorisent que des comparaisons entre horloges et constantes, ou des comparaisons entre
différences d’horloges et constantes.

Dans [AD94, BD00|, I’ajout de contraintes incluant des additions entre horloges compa-
rées a une constante, du type r+vy ~ c a été étudiée. En termes de décidabilité, ce modéle
reste décidable pour des modéles contenant deux horloges, avec un pouvoir d’expression
strictement supérieur & celui du modéle initial, mais devient indécidable avec quatre hor-
loges ou plus. Le probléme reste ouvert pour des automates temporisés a trois horloges
utilisant ce type de contraintes.

L’utilisation de contraintes périodiques a également été étudiée dans [CG00|. Par exemple,
une contrainte de type z = 2n+ 1, ol x est une horloge et n un entier, est une contrainte
périodique. Le pouvoir d’expression des modéles utilisant de telles contraintes est stric-
tement supérieur a celui du modéle classique si les actions silencieuses sont autorisées.
Sinon, le pouvoir d’expression est le méme. De plus, ce modéle reste décidable.

8Rappelons que nous appelons classe initiale, la classe des automates temporisés classiques comme
définis dans la section précédente.
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Ajout d’autres opérations sur les horloges

Le modéle initial des automates temporisés n’autorise que des remises a zéro d’horloges
sur les transitions. Les automates temporisés avec mises a jour [BDFP04, Bou02] sont
une extension de ce modéle permettant d’effectuer d’autres opérations sur les horloges,
appelées des mises a jour. Les mises a jour simples ont la forme suivante :

ri~ve|lxi~vytceoun~ e {<, <= > >} ceN, et zetysont des horloges.

Il est possible, sur les transitions, d’utiliser des conjonctions de telles mises & jour simples.
Ces mises a jour permettent, entre autres, d’exprimer des opérations telles que incrémenter
une horloge (z := = + 1), affecter & une horloge la valeur d’une autre (z := y), ou encore
donner a une horloge une valeur supérieure & une constante, de maniére non déterministe
(x> c).

Le modéle général est indécidable, mais [BDFP04, Bou02| donnent une caractérisation
de quatre sous-classes décidables, ainsi que de quatre autres sous-classes indécidables,
dépendant du type de contraintes (générales ou non-diagonales) et du type de mises a
jour utilisées. Les sous-classes décidables ont en général le méme pouvoir d’expression que
la classe initiale des automates temporisés ou que la classe des automates temporisés avec
transitions silencieuses. En effet, deux de ces sous-classes sont aussi expressives que le
modele initial, et une autre I'est autant que la classe incluant les transitions silencieuses.
La derniére sous-classe distinguée, utilisant des contraintes générales et impliquant des
mises a jour x :< ¢, est, quant a elle, strictement plus expressive que ces deux classes.

Les automates hybrides

Les automates temporisés sont une sous-classe des automates hybrides. Les automates
hybrides [ACHH93, Hen96| peuvent donc étre vus comme des automates temporisés, qui
utilisent en plus d’autres variables continues dont 1’évolution est cette fois définie par des
lois dynamiques données sous la forme d’équations différentielles. Le modéle général des
automates hybrides est indécidable. Cependant, quelques sous-classes décidables ont été
exhibées [HK94, HKPV98|, citons notamment les automates rectangulaires initialisés.
La Fig. 2.9 représente un exemple d’automate hybride (modéle général) modélisant le fonc-
tionnement d’un thermostat, dont le role est de garder la température d’'une piéce entre
m et M degrés. La température est modélisée par la variable x. Lorsque la température
est inférieure & m°, le thermostat allume un radiateur, puis ’éteint dés que cette tempéra-
ture atteint M°. Dans I'état qg, le radiateur est éteint et la température diminue selon la
fonction z(t) = e, ot t représente le temps qui s’écoule (de maniére continue), ¢ est la
température initiale et /K est une constante dépendant de la piéce. Dans 1’état ¢;, le radia-
teur est allumé, et la température augmente selon la fonction z(¢) = e Kt + h(1 — e~ K7,
ou h est une constante dépendant de la puissance du radiateur.

2.3.2 Une variante : les automates temporisés avec deadlines

Nous nous concentrons ici sur une variante d’automates temporisés que nous al-
lons ensuite étudier dans le cadre de notre travail. Cette variante a été présentée dans
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q0 q1

T =m,turn_on

=M

f———————————————

=M, turn_of f

F1G. 2.9 — Automate hybride modélisant le thermostat

[SY96, Bor98, BST97, BS00] ou elle est appelée notamment automates temporisés avec
deadlines ou encore modele a urgence.

Dans les automates temporisés classiques, les conditions de progression du temps sont
données par les invariants que ’on trouve associés aux états de controle de 'automate.
Ainsi, le temps peut progresser de la méme maniére pour toutes les transitions partant
d’un méme état, dans la limite imposée par l'invariant. Dans le modéle & urgence, ces
conditions ne sont plus associées aux états, mais directement aux transitions de l'auto-
mate. Chaque transition posséde alors un degré d’urgence, modélisé par une échéance
(deadline). L’échéance d’une transition représente le moment ot le temps ne peut plus
progresser, autrement dit ou il est bloqué, pour cette transition. On dit alors que la tran-
sition devient urgente et elle doit donc étre prise immédiatement.

Plus particuliérement, trois degrés d’urgence d’actions (et donc, trois types d’échéances)
ont été caractérisés, qui, d’apreés les auteurs, modélisent la plupart des situations pouvant
étre rencontrées en pratique : les actions paresseuses, les actions immédiates et les actions
retardables. Détaillons ces trois types d’actions :

— Les actions paresseuses, notées A, sont les transitions pour lesquelles le degré d’ur-

gence est le plus bas. Le temps peut toujours progresser.

— Les actions immédiates, notées ¢, sont les transitions qui ne permettent pas de laisser
passer le temps avant d’étre prises. Autrement dit, elles doivent étre prises dés lors
qu’elles sont activables.

— Les actions retardables, notées o, sont les transitions les plus courantes. Dans ce
cas, le temps peut s’écouler tant que la transition reste activable dans le futur. Son
déclenchement peut ainsi étre retardé jusqu’au dernier instant ol sa garde est vraie,
mais est forcé lorsque cette limite est atteinte.

Formellement, 1’échéance d’une transition est modélisée par une contrainte d’horloges,
représentant l’intervalle de temps pendant lequel la transition est urgente. L’échéance
d’une transition paresseuse est false. Celle d’'une transition immédiate est égale a sa
garde, signifiant que la transition est urgente, et donc doit étre prise, dés qu’elle est ac-
tivable. Enfin, ’échéance d’une transition retardable est le front descendant de sa garde,
ce qui signifie que la transition devient urgente au dernier moment oil sa garde permet de
lactiver. Le schéma de la Fig. 2.10, tiré de [BS00], résume ces différents types d’échéances.

Un automate temporisé avec deadlines est donc défini comme un automate tempo-
risé classique ou les invariants sont supprimés, et ou les transitions sont équipées d’une
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garde de I'action

action immédiate :

échéance égale & la garde

‘ ‘ action retardable :
échéance égale au front descendant de la garde

action paresseuse :
échéance fausse

F1G. 2.10 — Les différents types d’échéances

échéance en plus de leur garde, étiquette et remises a zéro. Dans la définition 5, nous
définissons les automates temporisés avec deadlines en n’utilisant que les trois types
d’échéances définis précédemment. Bien entendu, il est possible de définir un modéle
plus général en remplacant ces types directement par des contraintes d’horloges.

DEFINITION 5 (AUTOMATES TEMPORISES AVEC DEADLINES) Soit Props un ensemble
de propositions atomiques. Un automate temporisé avec deadlines est un tuple A = (Q,
qo, Labels, X, T,L) oua :
- @ est I’ensemble des états de controle de I’automate,
— qo est son état initial,
— Labels est un alphabet fini de noms d’actions,
— X est un ensemble fini d’horloges,
- T CQxCqy(X)x{)ed}xLabels x 2% x Q est 'ensemble fini des transitions de
l’automate,
— L est la fonction de décor des états, associant a chaque état un ensemble de propo-
sitions atomiques de Props.

Chaque transition est représentée par un t-uplet e = (¢, 9,d,a,v,q’) ou q, g, a, 7, ¢
sont définis comme le modéle classique et d € {\,¢,6} est le type d’échéance de la tran-
sition. La notation deadline(e) représentera la contrainte déduite du type d’échéance
associé a la transition e (false pour une transition de type )\, g pour une transition de
type €, et g | pour une transition de type 9, o 'opérateur | représente le front descendant
de g).

A partir de ces échéances, il est possible de définir une condition de progression du temps
classique associée & chaque état ¢ de l'automate : Invar(q) = =V () deadline(e).
La sémantique des automates temporisés avec deadlines utilise d’ailleurs cette transfor-
mation. Comme pour le modéle classique des automates temporisés, cette sémantique est
donnée par un graphe. Ce graphe est défini de la méme maniére que dans le cas classique,
sauf pour les transitions de temps, définies de la maniére suivante. La transition de temps

(¢,v) = (q,v + t) existe dans le graphe sémantique si V' - (' < t = v + ' € Invar(q)).
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La différence de sémantique se situe dans le fait que le temps peut progresser de t s’il
peut progresser jusqu’a t exclus (¢’ < t), alors que dans le modéle classique, le temps peut
progresser de t s’il peut progresser jusqu’a ¢ inclus (¢’ < ).

Des restrictions sur le modéle des automates temporisés avec deadlines permettent
d’assurer ’absence de blocages dans ces automates : les conditions de progression du
temps déduites des deadlines doivent étre ouvertes a droite, et les deadlines doivent étre
contenues dans les gardes. Pour plus de détails quant a ces restrictions, se référer a [BS00).

|Bor98| introduit également la notion de priorités entre actions sur ce modéle a ur-
gence. Ceci permet de réduire le non-déterminisme entre les actions en définissant par
exemple, entre deux transitions issues du méme état, laquelle doit étre effectuée priori-
tairement. Il est alors possible d’interdire qu’une action a s’effectue, si une autre action b
peut I’étre. Il est également possible de jouer sur les contraintes de temps en disant par
exemple que l'action a ne peut étre effectuée que si ’action b ne peut pas ’étre dans les
n unités de temps qui suivent.

L’ordre de priorité défini entre les actions d’un automate est une relation <: Labels x
NU {oco} x Labels. La notation a <y, b signifie que a ne sera pas effectuée si b peut I'étre
dans moins de k£ unités de temps, tandis que a <, b signifie que a ne sera jamais effectuée
si b peut ’étre & un moment dans le futur. Ces priorités sont intégrées a un automate en
modifiant les gardes des actions non prioritaires :

9= gi N\ /\ =k 9
J#1,0i<ka;

ol g; est la garde modifiée. Ces priorités ne sont appliquées qu’entre les actions a; et a;
issues d'un méme état de controle. La modification des gardes utilise les opérateurs
et . Intuitivement, . ¢ rassemble toutes les valuations pour lesquelles g sera vraie
dans moins de k unités de temps. De facon duale, I'opérateur ,, g rassemble toutes les
valuations pour lesquelles g a été vraie il y a moins de k unités de temps. Par exemple :

-/ (B<r<4)=0<z<4det /1 (3<2<4)=2<0<4

~ Ve (B<r<4)=3<zet /1 (3<2<4)=2<0<5
Par la suite, on écrira simplement " & la place de " et  a la place de .. Formelle-
ment, ces deux opérateurs sont définis de la maniére suivante (v et v sont des valuations) :

e g={v |- tERTAO<t<kAg(v+t)}
Jk g={v |3t -tERTAOSE<EAT - (v =0 +1tAg())}

2.4 D’autres modéles pour les systémes temporisés

Les modéles pour les systémes temporisés sont en général des extensions de forma-
lismes établis pour modéliser les systémes non temporisés. Pour cette raison, il en existe
donc un trés grand nombre. Nous nous concentrons dans cette section a présenter deux
extensions temporisées : celles des réseaux de Petri et celles des algébres de processus.
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Extension temporisée des réseaux de Petri

Les réseaux de Petri [Esp97, JM95] sont particuliérement adaptés a la modélisation
de systémes concurrents. Un réseau de Petri comporte des places, des transitions, des
arcs (orientés) et des jetons qui se déplacent d’une place a une autre par I'intermédiaire
des transitions. Les transitions sont reliées aux places par les arcs. Un état d’un réseau
de Petri est alors constitué d’une place munie d’un certain nombre de jetons. Dans la
définition de base des réseaux de Petri, une transition ne peut étre franchie que lorsque
toutes les places en entrée de la transition contiennent au moins un jeton. Un jeton sera
alors placé dans chaque place cible de la transition.

De nombreuses extensions temporisées des réseaux de Petri ont été définies dans la lit-
térature, par exemple [MF76, Sif77, BD91, GMMP91, ANO1|. Une vue d’ensemble de ces
extensions peut étre trouvée dans [Bow96]. Certaines associent les contraintes de temps
(modélisées par des intervalles) aux places [Sif77], d’autres aux transitions [MF76]. L’ap-
proche récente de [ANO1| considére des réseaux de Petri temporisés, o les contraintes
sont associées aux arcs. Ils sont définis de la maniére suivante. A chaque jeton est associée
une horloge, représentant “I’dge” du jeton. Un intervalle & bornes entiéres est ajouté sur
chaque arc du réseau de Petri temporisé. Ainsi une transition peut étre prise si ’age des
jetons des places en entrée de la transition appartient a 'intervalle placé sur ’arc qui
meéne de la place a la transition. Les jetons générés par la transition, et donc placés dans
les places cible de la transition, auront un age compris dans l'intervalle placé sur les arcs
menant de la transition aux places cible.

Certains travaux ont étudié la transformation de certains types de réseaux de Pe-
tri temporisés en automates temporisés, dans l'objectif de pouvoir utiliser les outils
de vérification existants pour les automates temporisés [SY96, LR03]. D’autres travaux
montrent comment calculer et représenter ’espace d’états d’un réseau de Petri tempo-
risé (ou les contraintes de temps sont associées aux transitions) en utilisant des zones
[GRR03, GRRO06].

Extension temporisée des algébres de processus

Les algébres de processus, comme CSP (Communicating Sequential Processes) [Hoa85|,
CCS (Calculus of Communicating Systems) [Mil89] ou encore ACP (Algebra of Commu-
nicating Processes) [BK84|, sont particuliérement adaptées a la modélisation des systémes
paralléles, concurrents ou encore a la description de protocoles. Elles considérent des pro-
cessus ou agents qui communiquent suivant des régles de composition dépendant du type
de synchronisation utilisé. Les algébres de processus citées précédemment différent notam-
ment par la notion de communication qu’elles considérent. Nous détaillons ici I’extension
temporisée de CSP, appelée TCSP (Timed CSP). Les extensions temporisées pour CCS
et ACP ont été étudiées respectivement dans [Che92, MT90, Yi90]| et dans [BB94, BMO1].

TCSP a été défini et étudié notamment dans [RR88, DS95, Sch99|. Par rapport a la
définition non temporisée de CSP, de nouveaux opérateurs sur les processus ont été ajou-
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tés (parfois étendus d’opérateurs existants dans CSP pour prendre en compte la notion
de temps). Par exemple, Wait ¢t permet de modéliser le fait que le processus doit attendre
pendant un délai de ¢ unités de temps. L’opérateur > a été étendu avec un parameétre de

temps t, noté é, pour modéliser les timeouts : le processus défini par P é () se comporte

comme () & I'instant ¢ si aucune synchronisation n’a été effectuée avec P avant ce temps

t (le choix est non déterministe lorsqu’une synchronisation avec P arrive exactement au

temps t). L’opérateur de transfert 4 a également été étendu : le processus défini par P4 Q)
t

se comporte comme P jusqu’au temps ¢, puis comme le processus Q).

TCSP considére une nature du temps continue. Les différents modéles sémantiques pour
TCSP ont été généralement étendus des modéles sémantiques pour CSP, en prenant en
compte les aspects temporisés. Le modéle le plus simple, que ce soit dans CSP ou TCSP,
est le modéle de traces. Pour TCSP, chaque processus est associé & un ensemble de traces
finies, chacune de ces traces étant une séquence d’événements observables temporisés
(chaque événement est associé a la date a laquelle il est déclenché). D’autres modéles,
comme le failure model (prenant en compte les blocages pouvant survenir dans le proces-
sus), le stability model (prenant en compte la divergence des traces) ou le failures-stability
model ont également été étendus.

2.5 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre différents formalismes pouvant étre utilisés pour

modéliser des systémes temporisés. Ce sont en général des extensions temporisées de
formalismes définis pour les systémes ne considérant pas les contraintes de temps. Les
automates temporisés peuvent étre vus comme une extension des automates finis clas-
siques, utilisant des horloges pour modéliser la notion de temps. De la méme maniére, les
réseaux de Petri temporisés, ou les algébres de processus temporisées sont également des
extensions temporisées des formalismes correspondants.
Nous nous sommes en particulier attachés a présenter I'un de ces formalismes, couram-
ment étudié et utilisé comme formalisme de modélisation des systémes temporisés. Nous
en avons donc présenté la définition originale, ainsi que certaines extensions. Nous en
avons également présenté en détail une variante, les automates temporisés avec deadlines.
Ce sont ces deux modéles, les automates temporisés classiques et les automates temporisés
avec deadlines, que nous allons considérer au long de ce document.

Ce chapitre était donc dédié a la présentation des formalismes de modélisation des sys-
témes temporisés. Dans le chapitre suivant, nous présentons les principes de la vérification
par model-checking dans ce cadre temporisé.
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Dans ce chapitre, nous nous concentrons sur I’étape de vérification des systémes tempo-
risés. Rappelons que, étant donné le modéle d’un systéme et une propriété de ce systéme,

39
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la vérification consiste a s’assurer que le modéle que 'on a fait du systéme satisfait la
propriété. Nous nous focalisons en particulier sur la vérification par model-checking.

De nombreux formalismes ont été définis pour spécifier les propriétés des modéles tem-
porisés. Nous en retenons deux particuliérement. Tout d’abord, une logique linéaire,
MrITL (Metric Interval Temporal Logic) [AFH96|, sur laquelle nous basons notre travail, et
une logique arborescente, TCTL (Timed Computation Tree Logic)|[ACD93|, sur laquelle se
focalisent les outils actuels de vérification de systémes temporisés. Pour ces deux logiques,
nous présentons également les méthodes de vérification par model-checking, ainsi que des
outils implantant ces méthodes.

3.1 Spécification de propriétés pour les modéles tem-
porisés

Dans le chapitre précédent, nous avons introduit les modéles pouvant étre utilisés
pour représenter formellement des systémes temporisés. Dans cette section, nous nous
attachons a présenter les formalismes permettant de décrire les propriétés que doivent
respecter ces modéles.

3.1.1 Les différents types de propriétés

Avant d’introduire ces différents formalismes, commencons par répertorier les diffé-
rents types de propriétés pouvant étre modélisées. Nous reprenons ici la classification de
[SBB199] et nous attachons donc & cing familles de propriétés : les propriétés de sireté, de
vivacité, d’atteignabilité et d’équité, ainsi que des propriétés de vivacité bornée (également
appelée réponse bornée), spécifiques aux systémes temporisés.

Les propriétés d’atteignabilité

Comme leur nom 'indique, les propriétés d’atteignabilité expriment le fait que certains
états du systéme peuvent étre atteints. Si I’on reprend ’exemple du passage a niveau, une
propriété d’atteignabilité portant sur le train pourrait étre le train doit toujours pouvoir
revenir G une position “loin” du passage & niveau (P).

Les propriétés de siireté

Les propriétés de stireté expriment le fait que, sous certaines conditions, quelque chose
ne doit jamais arriver. Sur I'exemple du passage a niveau, on a la propriété de stireté
suivante : La barriére n’est jamais ouverte quand un train est sur le passage a niveau
(P,).

Notons que les propriétés de siireté sont assimilées & des propriétés de non-atteignabilité,
qui consistent donc a s’assurer que certains états du systéme ne sont pas atteignables.
Sur ’exemple précédent, il s’agit de s’assurer qu’on ne pourra jamais atteindre un état
ou le train est sur le passage a niveau et la barriére est ouverte. Notons également que,
bien qu’elles soient distinguées par la classification de [SBB199|, les propriétés d’absence
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de blocage, exprimant le fait que le systéme ne se trouve jamais dans un état ou il ne
peut progresser, peuvent &tre considérées comme des propriétés de siireté. Tout comme
[SBBT99], dans le reste du document, nous ne les considérerons pas comme faisant partie
des propriétés de siireté.

Les propriétés de vivacité

Les propriétés de vivacité expriment le fait que quelque chose finira obligatoirement
par avoir lieu, 1 aussi sous certaines conditions. Par exemple : si le contréleur regoit un
signal d’approche du train, alors la barriére devra finir par étre fermée (Ps).

Les propriétés d’équité

Ces propriétés expriment le fait que, sous certaines conditions, quelque chose aura lieu
un nombre de fois infini. Par exemple, la barriére sera levée infiniment souvent (Py) est
une propriété d’équité.

Les propriétés de vivacité bornée (ou réponse bornée)

Ce type de propriétés est spécifique aux systémes temporisés, car elles font intervenir
la notion de temps. En effet, elles expriment le fait que, sous certaines conditions, quelque
chose finira par avoir lieu dans un délai imposé. Sur ’exemple du passage a niveau, la
propriété de vivacité précédente peut étre affinée en une propriété de vivacité bornée : si le
controleur regoit un signal d’approche du train, alors la barriére sera fermée au mazximum
dans les deux unités de temps qui suivent (Ps).

Les logiques temporelles

La formalisation de ces propriétés peut étre effectuée de plusieurs maniéres. Dans le cas
non temporisé, une méthode largement répandue est d’utiliser des logiques temporelles,
permettant d’énoncer des propriétés concernant le comportement dynamique du systéme,
c’est-a-dire I’enchainement des états lors de ’exécution du systéme. Ces logiques utilisent
donc des opérateurs temporels spécifiques pour spécifier les propriétés dynamiques, en
plus des opérateurs booléens classiques. On distingue en général deux types de logiques
temporelles [SBBT99] :

— Les logiques du temps linéaire (ou plus simplement les logiques linéaires) : elles
permettent d’énoncer ce que l'on appelle des formules de chemins. Ces formules
portent sur ’ensemble des exécutions du systéme, sans s’intéresser & la maniére
dont elles sont organisées en arbre. En d’autres termes, elles examinent les exécutions
une a une et considérent que chaque état d’une exécution a un seul futur possible :
celui donné par I’exécution examinée. Elles ne prennent pas en compte les autres
exécutions pouvant partir de cet état. En particulier, les propriétés d’atteignabilité,
exprimant le fait qu’il est toujours possible (c-a-d, il existe un chemin) a partir d’un
état du systéme d’atteindre un état donné, ne peuvent pas étre exprimées a l'aide
d’une logique linéaire. Il est cependant possible d’exprimer des propriétés de stireté,
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de vivacité et d’équité. Un exemple de logique linéaire est la LTL (Linear Temporal
Logic) [Pnu81].

— Les logiques du temps arborescent (ou plus simplement les logiques arborescentes) :
contrairement aux logiques linéaires, elles permettent d’exprimer des propriétés por-
tant sur 'organisation en arbre des exécutions. De ce fait, les propriétés d’atteignabi-
lité peuvent étre exprimées par ce type de logique, ainsi que les propriétés de siireté et
les propriétés de vivacité. En régle générale, il n’est pas possible d’exprimer des pro-
priétés d’équité avec ce type de logique. A titre d’exemple, une logique arborescente
particuliérement utilisée est CTL (Computation Tree Logic) [CE81, EH82, QS82].

Dans le cas temporisé, des logiques temporisées ont également été définies afin de
prendre également en compte la notion de temps. Elles permettent non seulement d’énon-
cer des propriétés temporelles, mais également de spécifier des délais a respecter dans
I’enchainement des états du systéme.

Dans ce document, nous étudions particuliérement deux logiques temporisées : une logique
temporisée linéaire, MITL (Metric Interval Temporal Logic) et une logique temporisée ar-
borescente, TCTL (Timed Computation Tree Logic).

3.1.2 Une logique linéaire : Metric Interval Temporal Logic (MITL)

MITL est une logique temporisée linéaire, définie dans [AFH96]|. Elle peut étre consi-
dérée comme une extension de la logique linéaire (non temporisée) LTL.

Syntaxe

Les formules MITL sont définies inductivement selon la grammaire suivante :

pu=true lap | ~p | oV |oUr ¢

oll ap est une proposition atomique, et I est un intervalle non singulier de Rt avec des
bornes entiéres ou infinies. Un intervalle est dit singulier s’il est de la forme [a,a|, au-
trement dit, c’est un intervalle fermé et dont les bornes gauche et droite sont égales.
L’opérateur U, pour Until, est un opérateur temporel. Intuitivement, ¢, U; @, est vraie
sur une exécution si ; est vraie jusqu’a ce que s le soit, o devant étre vraie a un instant
t dans I'intervalle de temps [ suivant le moment ol ¢, a été vraie et ; devant étre vraie
jusqu’a cet instant ¢ (non compris).

D’autres opérateurs temporels peuvent également étre définis & partir de cette syntaxe :

- Q1 = true U; ¢, signifiant que ¢ sera fatalement vraie durant l'intervalle I,

— Orp = =0, signifiant que ¢ est toujours vraie durant I'intervalle /.

Notons que, pour plus de lisibilité, les intervalles contraignant les opérateurs temporels
peuvent également étre écrits sous la forme d’expressions telles que > 0, qui représente
I'intervalle [0..00].

EXEMPLE 3.1. Les propriétés dynamiques portant sur 'exemple du passage a niveau et
présentées dans la section précédente peuvent étre exprimées formellement en MITL.
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Par exemple, la propriété de sireté P, “La barriére n’est jamais ouverte quand un
train est sur le passage G niveau” est exprimée en MITL par : Oso(in = —is_up).
Notons que le temps n’apparait pas de maniére quantitative dans cette formule, et
que la propriété aurait pu étre exprimée a 1’aide d’une logique non temporisée comme
LTL. En revanche, la propriété de vivacité bornée Ps “si le controleur recoit un signal
d’approche du train, alors la barriére sera fermée au mazimum dans les deux unités
de temps qui sutvent” fait intervenir un aspect quantitatif du temps, et ne peut
donc pas étre exprimée en LTL. Elle est exprimée en MITL par Oso(is_up A ¢; =
Opo,2ts_down).

Sémantique

Dans [AFH96|, ou est définie la MITL, la sémantique des automates temporisés n’est
pas donnée en termes de graphe et d’exécutions comme nous 1’avons présentée dans la
section 2.2, mais en termes de séquences d’états temporisés. Dans la définition originale,
les formules MITL sont donc interprétées sur ces séquences d’états temporisées, plutdt que
sur des exécutions.

Une séquence d’états temporisée (SET) est une séquence o = (qo, o) > (q1, 1) =5 - -
Les ¢; et e; sont respectivement des états de contrble et des transitions de ’automate
temporisé. Les I; sont des intervalles fermés tels que :

— Iy est fermé a gauche, et sa borne gauche est égale a 0,

— pour tout ¢ > 0, les intervalles [; et I, sont adjacents, i.e., la borne droite de I;

est égale a la borne gauche de I;,4,

— chaque instant t € R™ appartient & un intervalle I; de la SET.

Intuitivement, chaque intervalle de la SE'T représente le temps pendant lequel on peut
laisser le temps s’écouler avant de prendre une transition discréte. Par rapport aux exécu-
tions, on peut donc dire que les transitions de temps qui apparaissent dans ces exécutions
sont en quelque sorte “contenues” dans les intervalles.

La relation entre les exécutions que nous avons définies et les SET est la suivante. On
dit qu'une exécution

t/
p=(q1,v1) 4, (q1,7}) 2 (g2, 12) 2, (g2,0)) 2 (go,0l) 3 -

est inscrite dans la SET

€],

o= (q, 1) = (g2, 1) = -+
si pour tout i > 1, time(p, (qi,vj)) c I, VUZ.T e {v, v, v, -}

77 )
Notons qu’une exécution est inscrite dans une seule SET, et qu'une SET peut contenir
une infinité d’exécutions, du fait que nous ne concaténons pas les transitions de temps
successives dans une exécution. Par exemple, I'’exécution du train

(far,0) %2

(far,3.5) approach (near,0) 2, (near,2) 4 (near,3) entgr (in,3) 9 (in,3) ez

(fang)...
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est inscrite dans la SET

approach
—

(far,[0,3.5]) (near,[3.5,6.5]) 5" (in, [6.5,6.5]) <= - ..

L’exécution dans laquelle les transitions (near, 0) 2, (near,2) et (near, 2) N (near, 3)

sont concaténées en une transition (near,0) 2, (near, 3) existe également dans le graphe
sémantique du train. Elle est inscrite dans la méme SET. Nous notons o(p) la SET dans
laquelle est inscrite exécution p, et (o,7) le i® couple de la SET o. Etant donné un

temps t € I;, nous notons o' le suffixe d’'une SET ¢ au temps ¢, on o' = (¢;, I; — t) SN
€i+1

(@1, Lix1n —t) = (qigy2, Ligo — 1) -+,

Les formules MITL sont donc interprétées sur des séquences d’états temporisées o, de
la maniére suivante :

— 0 |= true est vrai,

— o0 = ap ssi ap € L(disc((0,0))),

— 0 | —p ssi il n’est pas vrai que o = ¢,

—oE¢Vissio = ¢ouo =1,

~ oo Uppssiilexiste t € I t.q. ot =1, et V' €]0,t[, o' = ¢.

Par extension, on dit qu’une formule MITL est satisfaite sur un automate temporisé
A, noté A =, siVp- (peT(A) = a(p) = ¢).

3.1.3 Une logique arborescente : Timed Computation Tree Logic
(TcrL)

TCTL a été tout d’abord introduite dans [ACD93]. Tout comme MITL peut étre vue
comme une extension de la logique linéaire non temporisée LTL, TCTL est considérée
comme une extension de la logique arborescente non temporisée CTL. Nous utilisons ici
la syntaxe et la sémantique telle qu’elles ont été présentées dans [TY01, Tri98, Bou02].
Cette définition est, bien entendu, équivalente a celle donnée dans [ACD93].

Syntaxe

La syntaxe de TCTL est proche de la syntaxe de MITL donnée dans la section pré-
cédente. La différence résulte principalement dans le fait que, TCTL étant une logique
arborescente, tous les opérateurs temporels comme Until — dont la notation en TCTL est
U — doivent étre précédés par un quantificateur existentiel E ou universel A sur les chemins.
Les formules TCTL sont donc définies selon la grammaire suivante :

pu=true | ap| ¢ | Ve |EpUp | ApUrp
ot [ est un intervalle de R™ a bornes entiéres ou infinies et ap est une proposition atomique.
Tout comme pour MITL, les opérateurs ¢ et [J peuvent étre définis a partir de cette

syntaxe. Ils sont notés respectivement F et G, et sont également toujours précédés des
quantificateurs E ou A :
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— EF;p = E(trueU;p), — AF;p = A(trueUsp),
— EGrp = ~(AF;(—p)), — AGrp = ~(EF;(—p)).
Sémantique

TcTL étant une logique arborescente, elle est interprétée sur les configurations d’un
automate temporisé. Etant donnée une configuration s, les formules TCTL sont donc
interprétées sur s de la maniére suivante :

— $ = true est vrai,

— s |=apssi ap € L(disc(s)),

— s =~ ssi il n’est pas vrai que s = ¢,

— SE w1V ssis =@ ous = pg,

— s E Epilipy ssidp = s by 5y D osy- - tel que time(p) = oo et

Ji t.q. time(p, i) € [ et (p,1) = p2 et Vi < i,(p,7) E o1,

— S| ApiUypy ssi Vp = s By S sy tel que time(p) = oo et

i t.q. time(p,i) € I et (p,i) | 2 et Vi <i,(p,J) = p1.

Intuitivement, une formule Ep U, est vraie pour une configuration s s’il existe une
exécution issue de s contenant une configuration s’ satisfaisant ¢, et atteinte durant 1’in-
tervalle de temps I, et que toutes les configurations rencontrées avant s’ —y compris s —
satisfont ;. Une formule Ap,Up, est vraie pour une configuration s si la méme condition
est remplie pour tous les chemins issus de s.

Tout comme pour MITL, la relation de satisfaction des formules TCTL est étendue aux
automates temporisés. Une formule TCTL ¢ est valide sur un automate temporisé A =( (@,
o, Labels, X, T, Invar, L) si toutes ses configurations satisfont ¢.

EXEMPLE 3.2. Les propriétés P, et P5 du passage a niveau sont exprimées respective-
ment en TCTL par AGso(in = —is_up) et AG>o(is_up A c; = AF[oois_down).

3.2 Vérification par model-checking des propriétés des
modéles temporisés

Une fois les propriétés du systéme formalisées, il est possible d’appliquer des algo-
rithmes de model-checking pour assurer que le modéle du systéme satisfait bien ces pro-
priétés. Suivant le formalisme utilisé pour I’expression des propriétés, les techniques et al-
gorithmes de model-checking différent. Notamment, ’algorithme de model-checking pour
MITL est différent de celui utilisé pour TCTL.

3.2.1 Model-checking MITL

L’algorithme de model-checking pour MITL a été présenté dans [AFH96|. Considérons
un automate temporisé A et une formule MITL ¢. Vérifier que A satisfait la formule ¢
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consiste a s’assurer que toutes les exécutions de A satisfont .

Pour résoudre ce probléme, ’algorithme proposé dans [AFH96| consiste & construire un
automate de Biichi temporisé (plus précisément, c’est une condition de Biichi généralisée)
reconnaissant le langage de la négation de . Appelons cet automate B-,. L’algorithme
consiste alors a construire le produit A X B_, et & tester que le langage reconnu par ce
produit est vide.

Nous ne donnons pas ici les détails pour la construction de B-, ni ’algorithme pour
tester le vide d’un automate. Notons tout de méme que les automates de Biichi temporisés
construits pour le model-checking MITL ont une syntaxe quelque peu différentes de ceux
que nous avons présentés précédemment, comme le montre ’exemple 3.3. Les états sont
ici décorés, non par un ensemble de propositions atomiques, mais par une contrainte
propositionnelle sur ces propositions atomiques. Le produit d’un tel automate B, avec
un automate temporisé A permettra de restreindre les exécutions de A en ne gardant que
celles qui satisfont B, (si de telles exécutions existent). Cette satisfaction est définie de
la maniére suivante (nous reprenons ici la définition donnée dans [Tri98]). Une exécution
p de A satisfait B-, s’il existe une exécution p' de B-, telle que Vi > 0,

— time(p, (p, 1)) = time(p', (¢, 1)),

— L(disc((p,1))) =p L(disc((p',1))), ot L(disc((p’,4))) est une contrainte proposi-

tionnelle donnant le décor de la configuration (p/, ).

L’opérateur de satisfaction =, est ici défini de maniére usuelle sur les contraintes
propositionnelles :

— L(q) [=p ap st ap € L(q), ol ap est une proposition atomique,

= L(q) Fp p1 Ap2 st L(q) p p1 et L(q) = po,

— L(q) =, —p s’il n’est pas vrai que L(q) k=, p.

La taille du produit A x B, est exponentielle dans la taille ¢, et polynomiale dans la
taille de A. La complexité du test du vide étant PSPACE, cela donne le résultat suivant
pour la complexité du model-checking MITL.

THEOREME 2 (COMPLEXITE DU MODEL-CHECKING MITL [AFH96|) Le probléme du model-
checking pour M1TL est EXPSPACE-complet.

EXEMPLE 3.3. Reprenons la propriété de vivacité bornée “si le controleur recoit un signal
d’approche du train, alors la barriére sera fermée au maximum dans les deux unités
de temps qui suivent”. L’expression de cette propriété en MITL est Cl>q(is_upAcy =
Oro,2(t5_down). L’automate de Biichi temporisé construit pour la négation de cette
formule est donnée par la Fig. 3.1. Notons que nous ne faisons apparaitre aucun
nom d’actions sur les transitions de cet automate car ces informations ne sont pas
utilisées pour le model-checking.

Un automate temporisé satisfait cet automate de Biichi s’il posséde une exécution
qui passe par un état satisfaisant ¢s__up A ¢y, puis qui ne passe que par des états qui
ne satisfont pas is_down pendant les deux unités de temps qui suivent.
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true is_up A ciA —is_down true
—is_down

F1G. 3.1 — Automate de Biichi temporisé représentant la négation de la propriété P;

3.2.2 Model-checking TCTL

L’algorithme de model-checking pour TCTL a été tout d’abord décrit dans [ACD93.
Il est basé sur une construction a priori du graphe des régions d’'un automate temporisé
sur lequel on souhaite vérifier des propriétés.

La méthode que nous allons décrire provient de [HNSY94, Yov98|, et permet d’évi-
ter de passer par I’automate des régions pour mener la vérification. Elle est basée sur la
construction de [’ensemble caractéristique d'une formule TCTL ¢. Cet ensemble caracté-
ristique contient ’ensemble des configurations (étendues) satisfaisant . A partir de 1a,
un automate satisfait ¢ si toutes ses configurations satisfont . Une configuration éten-
due est un couple ((q,v),w), ou (¢,v) est une configuration de l'automate temporisé,
et w: Z — RT est une fonction associant aux horloges de Z une valeur. L’ensemble
d’horloges Z est disjoint de I’ensemble d’horloges de I'automate. Il est utilisé dans la
construction de I’ensemble caractéristique des formules de type £ U; ou A _U; ?, ou
une horloge z € Z est associée a chaque opérateur £_U;  ou A_U; . Ces horloges per-
mettent de mesurer le temps écoulé & partir du premier opérande de E_U; ou A _U;_

L’ensemble caractéristique d’une formule ¢ est noté [[¢]]. Pour les formules TCTL ne
contenant pas les opérateurs £ U; ou A U; , ces ensembles caractéristiques sont
construits inductivement sur la structure de la formule de la maniére suivante (cette
définition provient de [Bou02]) :

- [[true]] = {((¢,v), w)}

= [lapl] = {((g,v),w) | ap € L(q)}

= [[=l]] = [[erue]\[[¢]

= [l Vo] = [[pa]] U [lpe]]

La construction pour 'opérateur £ U;  est la suivante :

[EerUres]] = EU([z := 0][[pa]], [[wa]]l N {((g, v), w)|w(z) € I})
ol z est I'horloge associée a 'opérateur Uy considéré et EU(Fy, Fy) = ;5 Ei avec :
Ey=F,
Ei+1 = Pred[Fl](EZ) U Pred(EZ)

ou Pred[F}](FE;) représente I’ensemble des configurations permettant d’atteindre FE; en
laissant passer un temps ¢, tel que toutes les configurations atteintes par un temps inférieur

1414 ”

%la notation “_” représente ici un opérande (formule TcTL) des opérateurs E_U; et A_U;_.
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a t soient encore dans Fy. Pred(E;) représente ’ensemble des configurations permettant
d’atteindre F; en prenant une transition discréte.

Nous ne donnons pas ici la construction pour A_U; , qui est un peu plus compliquée.
Elle peut néammoins étre trouvée en détail dans [HNSY94|. Le théoréme suivant donne
la complexité du probléme du model-checking pour TCTL.

THEOREME 3 (COMPLEXITE DU MODEL-CHECKING TCTL [ACD93|) Le probléme du model-
checking pour TCTL est PSPACE-complet.

3.2.3 Outils

Nous présentons a présent les principaux outils de model-checking existants pour les
systémes temporisés. Ces outils se focalisent sur le model-checking de propriétés expri-
mées en TCTL ou dans un fragment de TCTL. A notre connaissance, il n’existe pas d’outils
implantant la technique de model-checking pour MITL.

KRONOS

KRONOS est un outil de vérification de systémes temporisés. Il a été développé au
laboratoire VERIMAG a Grenoble. Les modéles sont donnés sous forme de réseaux d’au-
tomates temporisés, synchronisés selon un opérateur de composition (celui présenté dans
la section 4.1.1) et les propriétés a vérifier sont exprimées en TCTL et vérifiées par model-
checking. De nombreux articles traitent de cet outil et des études de cas qui ont été
réalisées, notamment [DY95, DOTY96, Yov97, BDM™98|. Il est disponible & 1’adresse :

http://www-verimag.imag.fr/TEMPORISE/kronos/

UPPAAL

UPPAAL est développé par les universités d’Aalborg au Danemark et d’Uppsala en

Suéde. Les systémes temporisés sont modélisés a 1’aide de réseaux d’automates temporisés
dont la syntaxe est étendue, avec notamment la possibilité d’utiliser des variables entiéres
bornées et de définir des transitions ou des états urgents. UPPAAL permet principalement
de vérifier des propriétés d’atteignabilité ou de vivacité bornée. Ces propriétés peuvent
étre exprimées formellement en utilisant un fragment de TCTL (qui n’autorise pas les
emboitements d’opérateurs temporels).
Outre ses possibilités au niveau de la vérification, notons également qu'UPPAAL dispose
d’une interface graphique trés conviviale, et propose un module de simulation du modéle
créé. Tout comme KRONOS, de nombreux articles traitent du fonctionnement d’UPPAAL et
des études de cas qui ont été menées. Citons entre autres [BGK*96, LPY97a, LPY97b,
HSLL97, BDL01]. UPPAAL est disponible a I’adresse suivante :

http://www.uppaal.com
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HYTECH

HYTECH a été réalisé par Henzinger, Ho et Wong-Toi & Berkeley, I'université de Ca-
lifornie. C’est un outil de vérification pour les automates hybrides linéaires (et donc en
particulier les automates temporisés). Il considére des réseaux d’automates se synchroni-
sant sur les actions de méme nom. Il vérifie essentiellement des propriétés d’atteignabilité
et de streté. HYTECH permet également de traiter des systémes paramétrés. Notons de
plus qu’une interface graphique a été fournie par ’équipe d’"UPPAAL afin de pouvoir dé-
crire graphiquement les automates en entrée de HYTECH. De nombreuses publications
traitent de HYTECH, par exemple [HH95, HHWT95, HHWT97|. L’outil est disponible a
I’adresse suivante :

http://embedded.eecs.berkeley.edu/research/hytech/

CMmc

L’outil CMc (Compositional Model-Checking) [LL98| a été développé au LSV a ’ENS
Cachan par Francois Laroussinie. Il permet de vérifier des réseaux d’automates temporisés,
ou les propriétés sont spécifiees en utilisant la logique L, [LL95|. Il utilise pour cela
la méthode de model-checking compositionnel décrite dans [LL95]. Succintement, étant

donné un réseau d’automates A;||As||---||A,_1||An, et une propriété P a vérifier sur ce
modeéle, le model-checking compositionnel consiste & modifier la propriété P en incorporant
successivement les automates A,,, A, _1,---, As, A1 a cette propriété. A chaque itération,

la propriété obtenue est celle qui doit étre vérifiée sur les A; restants, de maniére a ce que
le résultat de la vérification de cette nouvelle propriété soit le méme que le résultat qu’on
aurait obtenu avec la propriété initiale sur le réseau complet des A;. A la fin du processus,
il s’agira de pouvoir vérifier que 'automate qui n’effectue aucune action, appelé Nil,
satisfait la propriété obtenue aprés incorporation de tous les A;. Cette méthode permet
de ne jamais avoir a traiter le modéle global composé de tous les A;. L’outil CMC est
disponible a I’adresse suivante :

http://www.lsv.ens-cachan.fr/~"fl/cmcweb.html

3.3 Conclusion

Nous avons présenté deux formalismes permettant de spécifier les propriétés des sys-
témes temporisés : la logique linéaire MITL et la logique arborescente TCTL, ainsi que les
techniques de vérification de ces propriétés par model-checking et des outils les mettant
en ceuvre.

Comme nous ’avons expliqué en introduction de ce document, la complexité du model-
checking, notamment pour les propriétés linéaires, rend la méthode difficile & appliquer
sur des systémes de grande taille. Nous avons choisi de modéliser les systémes temporisés
a base de composants, et d’utiliser des méthodes de développement incrémental pour vé-
rifier les propriétés, afin de palier au probléme d’explosion combinatoire.

Dans le chapitre suivant, nous présentons donc les deux opérateurs de composition tem-
porisés que nous considérons dans ce document, et présentons en détail les deux méthodes
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de développement incrémental que nous avons évoquées en introduction de ce document :
le raffinement et 'intégration de composants.
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Lorsque I'on considére des systémes complexes, il peut s’avérer difficile de créer di-
rectement un modéle complet du systéme. Une solution de plus en plus répandue, aussi
bien dans le cadre temporisé que dans le cadre non temporisé, consiste & commencer par
découper le systéme en un ensemble de composants, oll chaque composant représentera un
morceau du systéme & modéliser. Ainsi, on commencera d’abord par modéliser chacun des
composants. Le modéle complet pourra alors étre obtenu en assemblant tous ces compo-
sants en tenant compte de leurs interactions et synchronisations. Ce type de modélisation
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est appelée modélisation basée sur les composants.

L’assemblage des composants est réalisé a ’aide d’opérateurs de composition. Des opéra-
teurs de composition sont notamment définis dans la littérature des algébres de processus.
Les algébres de processus sont un formalisme pour la spécification de systémes concurrents.
La composition paralléle en est donc une régle importante. On peut citer les paradigmes
de composition des deux algébres de processus suivants : CSP (Communicating Sequential
Processes) [Hoa85| ou encore CCS (Calculus of Communicating Systems) [Mil89].

Dans CSP, les actions de deux processus communicants sont séparés en deux ensembles,
I’'un correspondant aux actions qui se synchronisent et ’autre aux actions qui sont entrela-
cées. Ainsi, dans le processus résultant de la composition paralléle de ces deux processus,
les actions synchronisées ne sont jamais entrelacées et ne sont effectuées que si les deux
processus sont préts i effectuer une méme action synchronisée. Dans CCS, chaque action
posséde une action complémentaire. Une synchronisation a lieu lorsque 1’'un des processus
peut effectuer une action et ’autre ’action complémentaire. L’action résultant de cette
synchronisation est appelée 7 et est considérée comme une action interne du processus
obtenu qui ne peut pas étre synchronisée avec une autre action'®. De plus, dans CCS,
toutes les actions sont entrelacées, méme lorsqu’une synchronisation a lieu entre deux ac-
tions. Ceci est fait pour prendre en compte le fait qu’un troisiéme processus peut vouloir
se synchroniser avec 1'une des actions se synchronisant déja. Notons qu'un opérateur de
restriction est également défini dans CCS pour pouvoir supprimer ce type de transitions
entrelacées.

Nous présentons dans la section 4.1 deux opérateurs de composition définis pour les
automates temporisés. Le premier utilise le paradigme de composition de CSP, tandis
que le second, défini dans [Bor98, BST97, BS00|, peut étre vu comme une extension de
la composition paralléle de CCS, donnant priorité aux actions synchronisées par rapport
a lentrelacement. De plus, il posséde la propriété de construire des automates non blo-
quants lorsqu’il est appliqué entre des automates sans blocage (ce qui n’est pas le cas en
général avec le premier opérateur).

Du point de vue de la vérification de ces systémes & composants, les méthodes clas-
siques consistent a construire le modéle complet du systéme en assemblant tous ses com-
posants, puis & mener la vérification sur le modéle obtenu. Or, lorsque ’on considére des
systémes complexes, ce modéle possede généralement un grand nombre d’états. Les mé-
thodes de vérification comme le model-checking, dont le principe est d’explorer 1’espace
d’états du modéle, peuvent donc étre difficiles (voire impossibles) a appliquer.

Les méthodes de modélisation incrémentale peuvent représenter une solution a ce pro-
bléme. La démarche consiste & construire le modéle complet du systéme non plus directe-
ment, mais pas a pas. Une vue abstraite du systéme est tout d’abord considérée, puis elle
est progressivement restreinte par 'ajout de détails, chaque ajout de détails représentant
une étape dans le processus de modélisation. La vérification de propriétés peut alors étre
menée & chacune de ces étapes, sur des modeéles de taille plus petite que le modéle complet.

9Dans les chapitres suivants, nous utiliserons également la notion d’action 7 pour dénoter les actions
non-observables d’un systéme, & ne pas confondre avec I'utilisation de 7 dans CCS.
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Bien évidemment, le processus de modélisation doit également garantir que les propriétés
vérifiées & un certain niveau de détails sont préservées lors de la suite du processus. Nous
présenterons dans les sections 4.2 et 4.3 deux méthodes de modélisation incrémentale :
tout d’abord par une méthode spécifique aux modéles & base de composants, I’intégration
de composants, puis une méthode plus générale, le raffinement.

4.1 Opérateurs de composition pour les systémes tem-
porisés & composants

Nous commencons tout d’abord par présenter deux opérateurs de composition que
nous utiliserons tout au long de ce document. Considérons un systéme temporisé modé-
lisé par un ensemble de composants, C1,Cs, -, C,. Les interactions entre les différents
composants sont données sous la forme d’actions qui doivent se synchroniser. Chaque
composant posséde des actions synchronisées (celles qui doivent se synchroniser avec des
actions d’autres composants) et des actions locales qui lui sont propres.

4.1.1 Composition paralléle a la CSP

Cette composition paralléle, notée ||, utilise le paradigme de composition de CSP,
en quelque sorte étendu pour prendre en compte des aspects temporisés. Elle agit entre
deux composants C et C'y, modélisés par des automates temporisés, et est définie comme
un produit synchronisé ou les synchronisations sont effectuées sur les actions de méme
étiquette, les actions locales de chaque composant sont entrelacées et le temps passe de
maniére synchrone entre tous les composants.

DEFINITION 6 (COMPOSITION PARALLELE) Considérons deux ensembles de propositions
atomiques Props, et Props,. Soient A} =(Q,,qo,, Labels;, X;, Ty, Invar, L;) et Ay =(Qy,
do,, Labelsy, Xy, Ty, Invary, Ly) deuz automates temporisés dont les états sont décorés res-
pectivement par des propositions atomiques de Props, et Props,. On suppose que leurs
ensembles d’horloges sont disjoints (X1 N Xy = 0) et leurs alphabets d’actions ne le sont
pas (Labels; N Labelsy # 0). La composition paralléle de Ay et Ay, notée Ay||As, crée un
nouvel automate temporisé A sur Labels; U Labelsy dont les composantes sont définies de
la maniére suivante :

— Les états de A sont des couples (q1,q2) 0 q1 est un état de Ay et qo est un état
de Ay. Le décor d’un état (q1,q2) est L(q1) U L(qa) et son invariant est donné par
Invar(q;) A Invar(qq). L’état initial de A est le couple (qo,, qo,)-

— L’alphabet de A est Labels; U Labelss.

— L’ensemble d’horloges de A est X1 U X,.

— Les transitions de A sont de deuz types. Etant données une transition e; = (q1, g1, a1, 71, q})
de Ay et une transition ey = (qa, g2, a2, V2, ¢4) de As,

1. Siay = a, on obtiendra dans A la transition synchronisée e1||es définie par

erllea = ((q1,¢2), 91 A go, a1, 71 U2, (41, 45))

2. Si a1 # ag, on obtiendra dans A les deux transitions libres
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€= (((117 Q2),g17 ai, Y1, (Cﬁ, Q2))
e = ((QIu Q2)7927 a2, Y2, (QIa QQ))

EXEMPLE 4.1. Reprenons 'exemple du passage a niveau. Ce systéme est modélisé par
au moins trois composants : un ou plusieurs trains, la barriére du passage a niveau et
son controleur. La composition paralléle des composants train, barriére et controleur
définit I’automate temporisé donné par la Fig. 4.1.

{far,co,is_up} {near,c1,is_up}

approach,{x, z

{near, ¢, coming_down}

near, ¢, in.cois dows Car ca.is  down
s Co, 05 5 €3, 15
{ ) {in, ca,is_down} {far,cs,is_down}

x> 2, enter exit, {z}

1 <y,up

1<yup

F1G. 4.1 — Composition paralléle du train, de la barriére et du controleur

La définition 6 est une définition syntaxique. Nous I’exprimons également au niveau
sémantique, en considérant deux graphes sémantiques G; et G,. La composition paralléle
de G; et G, crée un graphe sémantique G, dont les configurations sont des couples (s, $2),
ol s; et so sont des configurations de G; et G, respectivement. La configuration initiale
est le couple (sq,, So,), Ol So, €t Sp, sont respectivement les configurations initiales de G;
et Gs. Les transitions sont définies de la maniére suivante :

— Soit t € RT. Si (s, s2) est une configuration de G, s; — s, est une transition de

t .. t ..
Gi et s3 — s, est une transition de Gy, alors (s1, sg) — (8], s5) est une transition de G,

— Si (s1, 52) est une configuration de G, que s; > s} est une transition de Gy, sy = s
est une transition de G, et label(e;) = label(es), alors (s1, S2) eillga (s7,55) est une

transition de G,

— Si (sy,55) est une configuration de G, s; = s, (respectivement s, > s)) est une
transition de G, (resp. de Gy), alors (s1,52) — (s}, 52) (vesp. (s1,52) > (51,55)) est
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une transition de G.

LEMME 4 [Tri98] Le graphe sémantique de la composition paralléle de Ay et Ay (c-a-d
G(A1]|As)) est identique au graphe obtenu par composition paralléle des graphes séman-

tiques de Ay et Ay (c-a-d G(A1)]|G(A2)).

L’inconvénient principal de ce type de composition est qu’en général, elle introduit des
blocages. Si on considére deux automates temporisés sans blocage, elle ne garantit pas que
lautomate résultant A, ||A; soit également sans blocage. Pour cette raison, d’autres opé-
rateurs ont été définis et possédent cette propriété. Nous en présentons particuliérement
un dans la section suivante.

4.1.2 Composition paralléle a la CCS avec priorités et / ou modes
de synchronisation

Cette composition paralléle, que nous noterons | a été définie dans [Bor98, BST97,
BS00|. L’objectif était de définir une composition paralléle, toujours basée sur des syn-
chronisations entre les actions des composants, garantissant les trois propriétés suivantes :

1. la préservation de la réactivité temporelle lors de la composition : la réactivité tem-
porelle est le fait de garantir que, dans chaque état, soit on peut déclencher une
action, soit on peut laisser le temps s’écouler,

2. la préservation de I'activité : si une action peut étre effectuée aprés un certain temps
dans un composant, alors une action pourra également étre effectuée dans le produit
aprés un certain temps (qui n’est pas nécessairement le méme),

3. le progrés maximal : le progrés maximal est le fait de favoriser les synchronisations
plutot que 'entrelacement des actions locales des composants.

Cette composition a été initialement définie sur des automates temporisés avec dead-
lines, avec la possibilité de prendre en compte les priorités pouvant éventuellement exister
entre les actions. On peut 1a aussi la présenter comme un produit synchronisé oii le temps
s’écoule de maniére synchrone et toutes les actions sont entrelacées, aussi bien les actions
locales que les actions qui se synchronisent. Les synchronisations sont données par une
fonction de synchronisation, notée |, qui, étant données deux actions, définit I’action syn-
chronisée résultant de la synchronisation de ces deux actions ou le symbole spécial L si
les deux actions ne se synchronisent pas.

| : Labels; x Labelsy — Labelssyn. U {L}

Labels, et Labels, sont les alphabets respectifs de chacun des composants, et Labelsg,y,
est un alphabet disjoint de Labels; et Labels; contenant les actions résultant des synchro-
nisations. Comme toutes les actions sont entrelacées, il est & noter que les deux actions
participant a une synchronisation apparaissent également dans la composition, en plus
de la synchronisation. Une priorité infinie est donc donnée a ’action synchronisée pour
garantir la propriété de progrés maximal, comme le montre la Fig. 4.2. La préservation de
Iactivité est assurée quant a elle par I’entrelacement. On peut donc voir cette composition
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comme une composition ¢ la CCS, donnant en plus la priorité aux actions synchronisées
par rapport aux actions entrelacées correspondantes, sans utiliser d’opérateur de restric-
tion “coupant” des transitions (et pouvant donc introduire des blocages). La définition 7
présente formellement cette composition paralléle.

F1G. 4.2 — Synchronisation pour la composition paralléle |

(Ch, Q2)

(@,0) (41, q3) (q1,45)

DEFINITION 7 (COMPOSITION PARALLELE NON BLOQUANTE |) Considérons deuzx auto-
mates temporisés avec deadlines Ay =(Q, o, , Labels;, X;, T1,Ly) et Ay =(Qy, qq,, Labels,,
Xy, Ty, Ly) dont les ensembles d’horloges et les alphabets sont disjoints. Un ordre de prio-
rité <1 (resp. <2) peut également étre défini entre les actions de A, (resp. As). On dispose
d’une fonction de synchronisation | : Labels; x Labels; — Labels,,. entre les actions de
Ay et Ay. La composition paralléle de Ay et As, notée Ai|As, crée un automate tempo-
risé avec deadlines A =(Q, qy, Labels, X, T,L) dont les composantes sont définies de la
maniére sutvante :
— Les états de A sont des couples (q1,q2) 0t ¢1 € Q1 et g € Q2. L’état initial est le
couple (qo,, qo,). Le décor d’un couple (q1,qo) est donné par Li(q1) U La(qo)-
— Labels = Labels; U Labels, U Labels,,,,. est l’alphabet des noms d’actions,
- X = X1 UXy est I’ensemble d’horloges,
— T est l’ensemble des transitions. Soit un état (q1,q2) de A, e1 = (q1, 91, d1, 1,71, q)
une transition de A et es = (qa, g2, da, as, Y2, ¢5) une transition de As,

1. on obtiendra les deuz transitions libres
€ = ((QI7Q2)7917d17a17'Y17 (Qia%))
e = ((Q1,Q2),g2,d2,a2,72, (Qh(}é))

2. Siarlas # L, on obtiendra également la transition synchronisée

e1le2 = ((q1,42), g1 A g2, maz(dy, da), ar]az, v1 U2, (41, ¢3))
ot max(dy,dy) est défini par le fait que A < § < e.

Un ordre de priorités <*¥"¢ est également défini pour garantir le progrés mazximal et
prendre en compte les ordres <' et <%. C’est ’ordre minimal induit par les régles :

- ap,ay € Labels; (resp. Labelsy) et ay <j. as (resp. a1 <3 as) alors a; <;*"° as,

— ay € Labels; et ay € Labelsy et aj|ay # L alors a; <" a1|ay et ay <™ aq]as,
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~ ay,ay € Labels; (resp. Labelsy) et a1 <}, ay alors Vaz € Labelsy (resp. Labels; ) t.q.
arlas # L et aslas # L, on a ar]ag <;" as|as.

Cette composition peut également étre étendue en utilisant différents modes de syn-
chronisation [BST97]. A chaque action est alors associé un mode de synchronisation parmi
les suivants : AND, MIN ou MAX. Le mode AND correspond & une synchronisation tra-
ditionnelle et se rapporte & celui défini précédemment. Le mode MAX représente une
synchronisation avec attente, c-a-d qu’une synchronisation a lieu entre deux actions si
I'une des actions est déclenchable et 'autre I’a été dans le passé (la premiére action at-
tend donc que la seconde puisse avoir lieu pour se synchroniser). Le mode MIN peut
étre interprété comme une synchronisation avec interruption : lorsqu’une des actions par-
ticipant & la synchronisation peut étre déclenchée, elle force alors la synchronisation, a
condition que l'autre action puisse étre effectuée dans le futur.

Par rapport a la définition 7, les modifications apportées par ces modes concernent 1’ob-
tention des gardes des actions synchronisées :

— Le mode AND étant le mode classique, la garde d’une action synchronisée est tou-

jours g1 A go.

— Pour le mode MAX, la garde de I’action synchronisée est (¢1A /" g2) V (/" g1 A g2).

— Pour le mode MIN, la garde de ’action synchronisée est (1A " g2) V (/" g1 A go).

4.2 Modélisation incrémentale par intégration de com-
posants

Comme nous ’avons dit en introduction de ce chapitre, utiliser des composants s’avére

particuliérement utile pour faciliter la phase de modélisation lorsque ’on considére des
systémes complexes. Toutefois, les propriétés a vérifier sur le modéle sont vérifiées sur le
modéle complet, obtenu par composition paralléle des différents composants. Lorsque le
modéle obtenu est de taille importante, les techniques de model-checking peuvent étre
difficile & appliquer.
Une maniére de contourner ce probléme est de modéliser les systémes de maniére incré-
mentale et de vérifier les propriétés pouvant ’étre & chaque étape de cette modélisation,
plutdt que de traiter directement le modéle complet. Nous présentons tout d’abord un
premier type de modélisation incrémentale, I'intégration de composants.

4.2.1 Principe

Considérons toujours un systéme modélisé par un ensemble de composants C7, Cs, - - - , C,,.
L’intégration de composants est une méthode de modélisation incrémentale qui consiste a
tout d’abord considérer un composant du systéme (ou un ensemble de composants), par
exemple (', puis & ajouter successivement a C; les autres composants, jusqu’a aboutir
au modéle complet C1||Cy|| - - - [|C,. Remarquons que nous utilisons ici la notation || pour
dénoter un opérateur de composition quelconque, par exemple I’'un de ceux présentés preé-
cédemment.
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4.2.2 Intégration de composants et vérification de propriétés

L’intérét de ce type de modélisation incrémentale réside notamment dans son appli-
cation pour la vérification des propriétés locales aux composants ou a des groupes de
composants. Par exemple, il pourrait étre possible de vérifier les propriétés locales de
C} uniquement sur ce composant, plutét que de les vérifier sur le modéle complet. Un
composant étant de taille plus petite que le systéme complet, le coit de la vérification
uniquement sur ce composant serait moindre que sur le systéme complet. Bien-sir, il est
nécessaire que l'intégration des autres composants n’altére pas le résultat de la vérifica-
tion. En d’autres termes, les propriétés locales doivent étre préservées par I'intégration de
composants. Cette propriété est appelée la composabilité. Nous 'illustrons par la Fig. 4.3.

Vérification des
propriétés de Cy

Intégration
de Cg

(1 (=)
Préservation des

Intégration propriétés de C)

F1G. 4.3 — Intégration de composants et composabilité

4.3 Modélisation incrémentale par raffinement

Le raffinement est un autre type de méthode incrémentale. Pour modéliser un systéme
complexe, cette méthode consiste a considérer tout d’abord un modéle abstrait du systéme,
puis a le raffiner en ajoutant progressivement de nouveaux détails. Nous commencgons dans
cette section par présenter différents concepts de raffinement introduits dans la littérature,
que ce soit dans le cadre non temporisé ou temporisé, avant de présenter la notion que nous
considérons. Nous expliquerons ensuite I'intérét du raffinement dans le cadre particulier
des systémes & composants, et pour la préservation de propriétés. Nous terminerons cette
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section en expliquant les raisons pour lesquelles l'intégration de composants, que nous
avons présentée précédemment, peut étre vue comme un cas particulier de raffinement.

4.3.1 Quelques notions de raffinement

De nombreuses notions de raffinement ont été proposées dans la littérature, dans le
cadre de systémes non temporisés. Une présentation et une comparaison des principales
formes de raffinement peut notamment étre trouvée dans |GFLO05]. Présentons-en cer-
taines avant d’énoncer les notions de raffinement qui ont été définies pour les automates
temporisés, et celle que nous considérons.

Raffinement wp de Dijkstra

La notion de plus faible précondition (wp - weakest precondition) a été introduite par
Dijkstra dans le cadre de la vérification de la correction de programmes |Dij76| et s’ap-
puie sur la logique de Hoare. Une expression de la logique de Hoare est un triplet <P> S
<> ou S est un programme, P sa précondition (qui caractérise les états possibles avant
I'exécution de ) et () sa postcondition (qui caractérise les états possibles aprés exécution
de S). Le programme S est dit totalement correct si, & partir de tout état satisfaisant P,
S termine et méne dans un état satisfaisant (). La correction est dite partielle quand la
terminaison n’est pas garantie.

Le prédicat wp(S,) permet de calculer la plus faible précondition garantissant la termi-
naison de S et permettant d’établir () aprés exécution de S. Le programme S est alors
correct si wp(S, Q) = P.

La notion de raffinement s’exprime alors également en termes de plus faible précon-
dition, de la maniére suivante : un programme S est raffiné par un programme S’ si
vQ, wp(S, Q) = wp(S', Q).

De nombreuses notions de raffinement sont basées sur cette sémantique en termes de plus
faible précondition, notamment le raffinement des systémes d’événements B que nous
présentons a présent.

Raffinement de systémes d’événements B

Le langage B est un langage de spécification logico-ensembliste introduit en 1996 par
J.-R. Abrial, auquel est associé une méthode de développement combinant preuve et
raffinement : la méthode B [Abr96a, Abr97|. Le principe est de modéliser le systéme
incrémentalement par raffinement depuis une spécification abstraite jusqu’a un dernier
énoncé appelé implémentation qui conduit directement & un programme exécutable par
génération de code (dans un langage tel que C par exemple). Chaque étape du processus
est validée par preuve.

Traditionnellement, la méthode B est utilisée pour modéliser des systémes ouverts, dont
les opérations sont appelées par l'environnement. Le B événementiel [Abr96b| est une
extension de la notation B, plus adaptée a la prise en compte de systémes réactifs fermés.
On parle ici de systémes d’événements B. La figure 4.4 montre les différentes clauses que
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comporte un systéme d’événements (d’autres sont disponibles, mais dans cette présen-
tation succinte, nous nous contentons de présenter les clauses principales et qui doivent
obligatoirement apparaitre).

Machine ES

Sets setl; set2; - --

Variables varl, var2, - - -

Invariant prop(varl,var2,---)
Initialisation init(varl,var2,- - -)
Operations

eventl = select guard then subst end;

End

F1G. 4.4 — Description d’un systéme d’événements B

Les clauses Sets et Variables permettent de déclarer les différents ensembles et va-
riables qui vont étre utilisés dans la spécification. La clause Invariant permet de décrire
des propriétés statiques de la spécification, c’est & dire des propriétés devant étre respec-
tées dans tout état du systéme. Elle donne également le typage des variables. La clause
Initialisation permet de donner une valeur initiale aux variables, tandis que le clause
Operations permet de détailler tous les événements effectués par le systéme. Chaque évé-
nement dont la garde est vraie est déclenché de maniére spontanée. Si plusieurs événements
sont activables, I'un d’entre eux est choisi de maniére non déterministe. En revanche, si
aucun événement n’est déclenchable, le systéme est bloqué. Chaque événement, ainsi que
I’initialisation, est décrit a I'aide de substitutions généralisées, pouvant étre vues comme
une extension du langage des commandes gardées de Dijkstra [Dij75, Dij76]. Rappelons
que I'invariant doit étre vérifié dans tout état observable du systéme, et qu’il doit donc
étre maintenu par ’application des substitutions définissant 'initalisation et chaque évé-
nement du systéme. Cette vérification est effectuée par preuve.

Comme nous ’avons dit précédemment, la méthode B s’accompagne d’un processus
de modélisation incrémentale par raffinement. Syntaxiquement, un systéme d’événements
raffiné est composé des mémes clauses qu'un systéme d’événements abstrait, modulo le fait
qu’une clause Refinement remplace la clause Machine, et une nouvelle clause Refines
apparait pour indiquer le nom du systéme d’événements qui est raffiné. De nouvelles
informations sont ajoutées a 'invariant du SE raffiné, donnant le lien entre les variables
du SE raffiné et celles du SE abstrait. Cette partie de I'invariant est appelé invariant
de collage. Des obligations de preuve sont définies afin de s’assurer de la correction du
raffinement (nous ne donnons ici qu’une description, la définition formelle pouvant étre
trouvée dans [Abr96a]) :

1. Les ensembles de variables des SE abstrait et raffiné sont disjoints.

2. Tous les événements abstraits sont raffinés (c-a-d, ils existent toujours dans le SE
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raffiné).

3. La définition des événements du SE raffiné qui raffinent des événements du SE
abstrait n’est pas contradictoire avec la définition de ces événements dans le SE
abstrait. Notamment, la garde de I’événement doit étre renforcée par le raffinement,
afin de pouvoir garantir que s’il peut étre déclenché dans le SE raffiné, il pouvait
également 1’étre dans le SE abstrait.

4. Tous les nouveaux événements satisfont les invariants du SE raffiné et du SE abstrait.
5. Les nouveaux événements n’introduisent pas de blocage.

6. Les nouveaux événements n’introduisent pas de nouveaux cycles.

Notons que les obligations de preuve pour les points 5 et 6 ne sont pas générées directe-
ment par le prouveur. C’est a 'utilisateur d’ajouter dans la spécification les informations
nécessaires a la génération d’obligations de preuve permettant de garantir ces deux points.
Pour démontrer I’absence de blocages, I'utilisateur peut ajouter une assertion dans le sys-
teéme raffiné qui spécifie que la disjonction des gardes des événements abstraits implique la
disjonction des gardes des événements raffinés. Concernant 1’absence de nouveaux cycles,
on utilise un variant qui décroit strictement & chaque exécution d’un nouvel événement
introduit par le raffinement.

Cette notion de raffinement est a la base du raffinement des systémes de transitions
que nous présentons a présent.

Raffinement de systémes de transitions

Le raffinement de systémes de transitions a été défini dans |[BJKO00|. A Dorigine, il
a été défini pour exprimer le raffinement de systémes d’événements B sur les systémes
de transitions (ST) qui représentent leur sémantique. Il adopte donc syntaxiquement les
mémes principes que le raffinement de systémes d’événements B, & savoir :

1. Le raffinement peut introduire de nouvelles variables, tandis que d’autres variables
sont utilisées pour dénoter les variables du ST abstrait (par exemple, ces variables
peuvent &tre obtenues par un simple renommage des variables abstraites). L’en-
semble de variables du ST raffiné doit donc étre disjoint de I’ensemble de variables
du ST abstrait.

2. Le raffinement peut introduire de nouvelles actions, tandis que les actions abstraites
du ST abstrait existent toujours sur le ST raffiné.

3. Un prédicat de collage est utilisé pour lier les états du ST raffiné aux états du ST
abstrait.

Formellement, cette relation de raffinement a été définie comme une sorte de 7-
simulation, qui préserve les propriétés exprimées en LTL [DJKO03]. Nous expliquerons
cette notion de 7-simulation précisément dans le chapitre suivant.
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Cette définition du raffinement de systémes de transitions est a la base de la notion
de raffinement que nous considérons pour les automates temporisés. Toutefois, d’autres
notions de raffinement pour les automates temporisés ont été étudiées. Commencons par
les présenter avant d’exposer le point de vue que nous adoptons.

4.3.2 Le raffinement pour les automates temporisés

Dans [BGP97a, BGP97b|, Bérard, Gastin et Petit considérent le raffinement d’auto-
mates temporisés. Ils étudient notamment la fermeture des classes d’automates temporisés
classiques et avec e-transitions sous ’opération de raffinement. Ils examinent en particulier
deux notions de raffinement, qui dépendent de la sémantique considérée pour les actions
temporisées : soit les actions sont instantanées, soit elles ont une durée. Dans le premier
cas, chaque action est associée au temps auquel elle a été déclenchée. Dans ce cas, une
action temporisée (a,t), c’est-a-dire Iaction a se déclenchant au temps ¢, sera raffinée
par une séquence d’actions (ay,t)(az,t) - - (a,,t), ou la premiére action a; est déclenchée
au méme moment que l'action abstraite a, et les actions suivantes sont déclenchées ins-
tantanément (avec un délai d’attente nul). Dans le cas des actions ayant une durée, les
actions sont associées au temps auquel elles se terminent. Le délai qu’une action a uti-
lisé est donc la différence entre le temps auquel elle est associé, et le temps auquel est
associé I'action précédente. Dans ce cadre, une action (a,t) de délai d est raffinée par
une séquence d’actions (ay,t1)(ag, ts) - - (an,t,) de délais respectifs dy, ds, - -, d,, ol par
exemple dy =ty — t1, tels que dy +dy + -+ -+ d,, = d.

Comme nous I’avons présenté dans le chapitre 2, nous considérons des actions instanta-
nées (une action est associée au temps auquel elle est déclenchée), mais le concept de raffi-
nement que nous utilisons se rapproche du concept du raffinement de [BGP97a, BGP97b|
pour les actions ayant une durée. En effet, nous considérons qu’'une action (a,t) est raf-
finée par une séquence d’actions (a1, t1)(az,t2) - (an, ty)(a,t), on t; <ty < -+ <t, <t
et t1 est supérieur au temps associé a l'action qui précédait a dans la version abstraite.
L’action raffinée a ne se déclenche donc pas plus tard qu’elle ne le faisait dans sa version
abstraite.

Tout comme le raffinement des systémes de transitions, nous utilisons un prédicat de
collage pour lier les états raffinés aux états abstraits. Ce prédicat est une formule propo-
sitionnelle de la forme suivante :

P.:=apy |aps | ~p|pVp

ou ap; et ap, sont des propositions atomiques décorant respectivement les états abstraits
et les états raffinés.

EXEMPLE 4.2. Nous considérons a présent un nouvel exemple nous permettant d’illus-
trer cette notion de raffinement. Il traite du comportement simplifié d’une presse,
qui charge des piéces pour les traiter puis les évacue. La presse peut avoir trois po-
sitions : elle est en position milieu pour recevoir une piéce, en position haute pour
traiter la piéce et en position basse pour ’évacuer.
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Dans un premier temps, nous ne considérons que les actions de la presse qui concernent
la piéce : chargement, traitement, et déchargement. La presse peut donc étre dans
trois états, représentant son “activité” : soit libre, quand elle ne contient pas de
piéce, soit occupée, quand elle traite une piéce, soit dans une position dite inter-
médiaire, dénotant le fait qu’elle contient toujours une piéce mais qu’elle a terminé
de la traiter. Une seule horloge, x, est utilisée pour modéliser les délais entre les
différents états de la presse ainsi que leur durée. Nous obtenons ainsi un premier
automate temporisé, présenté par la Fig. 4.5(a).

Raffiner cet automate consiste alors & introduire les mouvements verticaux : montée
depuis la position centrale jusqu’en position haute pour traiter la piéce, puis des-
cente en position basse pour I’évacuer et enfin remontée en position centrale pour
accueillir une autre piéce. Les propositions atomiques abstraites sont renommées :
libreg, occuper, intermediairer et de nouvelles sont introduites pour modéliser la
position de la presse : haut, milieu ou bas. Une nouvelle horloge, y, est également,
utilisée pour modéliser les durées des déplacements verticaux. L’automate raffiné
obtenu est présenté Fig. 4.5(b).

Le prédicat de collage entre ces deux automates consiste a lier les propositions
atomiques raffinées et abstraites portant sur ’activité de la presse. Ce prédicat est
le suivant :

libreg = libre A occuper = occupe N intermediairer = intermediaire.

Il signifie qu'un état raffiné décoré par librer (respectivement occuper et intermediairer)
devra étre lié & un état abstrait décoré par libre (respectivement occupe et intermediaire).

{libreg, milieu} {occupep, milieu}

chgt_picce {x,y} [\ < g
— P —

{libre} {occupe}
chgt_piece, {z y =238, y=8,
monte_pos_milieu monte_pos_haute
x> 18, T > 22, {libregp,bas) y <8 x <25 | {occuper, haut}
dechgt _piece traitement_piece,
{=}
x> 18, T =22,
dechgt ;Jieca traitement _piece,
T {z,y}
{intermediaire}
y =16,
descend_pos_bassg
{intermediairer, bas} {intermediairer, haut}
(a) (b)dans le cas non temporisé

F1G. 4.5 — Automates temporisés abstrait (a) et raffiné (b) de la presse
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4.3.3 Principe du raffinement pour les systémes & composants.

Dans le cadre des modéles a base de composants, le raffinement consiste a créer un
modéle abstrait de chaque composant, puis a raffiner chacun de ces modéles pour ob-
tenir un modéle plus concret de chaque composant. Le but est alors que la relation de
raffinement soit préservée par la composition. En d’autres termes, si chaque composant

1,05, -+, C! raffine respectivement les composants Cy, Cy, - - - , C,, alors le modéle raffiné
complet C1||C|| - - -]|C!, doit raffiner le modéle abstrait complet C1||Cy|| - - - ||C,, ('opéra-
teur || représente toujours ici un opérateur de composition quelconque). Ainsi, la relation
de raffinement ne doit étre vérifiée qu’entre chaque composant abstrait et raffiné. Cette
propriété est appelée la compositionnalité du raffinement et permet de ne jamais avoir a
mémoriser le systéme concret (raffiné) complet. La Fig. 4.6 illustre ce point de vue.

raffine < raffine < raffine < raffine

F1G. 4.6 — Compositionnalité du raffinement

4.3.4 Raffinement et vérification de propriétés

En termes de vérification de propriétés, I'objectif est de mener la vérification des pro-
priétés globales du systéme sur un modéle de plus petite taille : le modeéle complet abstrait,
composé de tous les composants abstraits. Le processus de raffinement doit ensuite per-
mettre d’assurer que les propriétés sont préservées sur le modéle concret. Le raffinement
peut également étre utilisé pour assurer la préservation des propriétés locales des compo-
sants sur leur version raffinée.

Le raffinement dans le cadre des systémes a composants synchronisés (non temporisés)
a été étudié notamment dans [KL03, KL04, Lan05]. Deux approches complémentaires ont
été proposées pour la vérification compositionnelle du raffinement et des propriétés. La
relation de raffinement entre composants est la relation de 7-simulation entre systémes de
transitions présentée dans la section 4.3.1.
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4.3.5 L’intégration de composants, un cas particulier de raffine-
ment ?

L’intégration de composants peut étre vue comme un cas particulier de raffinement.

En effet, en intégrant un composant Cy & un composant Cy, 'automate obtenu C||Cy
contiendra de nouveaux décors d’états et horloges (celles de C5) et de nouvelles actions
(celles de C5 non synchronisées avec des actions de C).
Quel que soit 'opérateur de composition, les états de C||Cy sont en général composés
d’un état de C; et d’'un état de C5, décoré par les deux décors des états desquels il est
issu. Ainsi, le prédicat de collage consiste dans ce cas a lier un état (¢, ¢q2) de C1]|Cs a
I’état g1 de C. Il est donc simplement défini par true, c’est-a-dire I'identité des états du
point de vue de C}.

4.4 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre les deux opérateurs de composition pour les au-
tomates temporisés que nous considérerons tout au long de ce document. Le premier, que
’on note ||, adopte le paradigme de composition de CSP. Le second, noté |, se rapproche
du paradigme de CCS, en adoptant le concept de priorités entre actions pour garantir le
progres maximal. Pour ces raisons, nous avons qualifié de composition a la CSP le premier
type de composition, et la seconde composition a la CCS avec priorités. Nous utiliserons
ces dénominations tout au long du document.

Puis, nous avons introduit en détail deux méthodes de développement incrémental qui
peuvent étre utilisées pour les modéles a base de composants : I'intégration de compo-
sants et le raffinement. Ces deux méthodes consistent & considérer un modéle abstrait du
systéme, puis a le détailler en considérant de nouveaux décors, actions et horloges. Le
cas de l'intégration de composants est un cas particulier de raffinement ou les nouveaux
éléments sont ceux du composant ajouté. Un prédicat de collage est utilisé pour donner
le lien entre les états de 'automate obtenu par intégration ou par raffinement, a ceux de
lautomate abstrait. Chacune de ces méthodes a pour objectif (i) de simplifier la phase de
modélisation d’un systéme, mais surtout (ii) de rendre la vérification de propriétés plus
applicable, dans le sens ot elle sera menée sur les modéles abstraits, de taille plus petite
que celle des modéles complets qui possédent souvent en pratique un nombre d’états trop
important pour la vérification.

Cependant, pour que ces méthodes soient intéressantes en pratique, il faut que les
propriétés établies a un certain niveau d’abstraction le restent sur le modéle détaillé. En
d’autres termes, ces propriétés doivent étre préservées par le raffinement et par la com-
position, dans le cadre de I'intégration de composants.

La partie suivante est dédiée a ’étude de cette question et présente les premiéres contri-
butions de cette thése. Dans le chapitre 5, nous définissons des relations entre automates
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temporisés qui garantissent la préservation de propriétés (en particulier des propriétés
de vivacité). Puis, dans le chapitre 6, nous montrons l'intérét de ces relations pour les
méthodes de développement incrémental.
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Dans les deux cas, il est nécessaire que les propriétés vérifiées de cette maniére soient
préservées par l'intégration de composants et par le raffinement.

Revenons a ’exemple du passage a niveau, et aux propriétés P et P; portant sur ce
systéme. Rappelons que P, exprime le fait que la barriére n’est jamais ouverte quand le
train est sur le passage & niveau. Cela revient a dire que la barriére n’est jamais ouverte
entre le moment ot le controleur a commandé son abaissement et celut ot il recoit un signal
de sortie du train (puisqu’un train peut étre sur le passage a niveau entre le moment ou
il signale son approche et celui ot il signale sa sortie). La propriété Ps exprime que si le
controleur regoit un signal d’approche du train, alors la barriére sera fermée au mazximum
dans les deuz unités de temps qui suivent. Ces deux propriétés sont exprimées en MITL de
la maniére suivante :

(Pg) DZO(CQ = —Vis_up)

(P5) Oso(is_up A c1 = Qpozis_down)

Elles ne portent donc que sur les composants barriére et controleur. Lors d’une vérifica-
tion classique, elles seraient vérifiées sur le modéle complet du systéme, composé de la
barriére et du controleur, mais également de plusieurs trains. Or, comme elles ne portent
que sur les deux premiers composants, il est intéressant de ne les vérifier que sur ces com-
posants, dont la composition est de taille plus petite que le modéle complet, et donc, ou
le model-checking est plus facilement applicable. Le modéle complet sera ensuite obtenu
par intégration du (ou des) composant(s) train. Il est alors nécessaire de garantir que les
propriétés sont préservées sur le modéle complet.

Pour s’assurer de cette préservation, une solution communément admise est de com-

parer les comportements des deux systémes, c’est-a-dire celui sur lequel les propriétés ont
été vérifiées, et celui sur lequel elles doivent étre préservées. Cette comparaison doit étre
effectuée selon certains critéres, définis suivant le type de propriétés a préserver.
Dans la littérature, on trouve un certain nombre de relations d’équivalence ou de pré-
ordres permettant de comparer deux systémes de transitions, les relations d’équivalence
permettant de tester “I’égalité” entre les deux systémes modulo cette relation, tandis que
les préordres constituent plus généralement une relation d’implémentation entre deux
systémes. Dans [Gla90], R.J. Van Glabbeck présente douze relations d’équivalence pour
les systémes de transitions (également appelées équivalences comportementales) et les or-
donne selon une hiérarchie de temps linéaire-arborescent, c’est a dire selon leur capacité
a distinguer ou non la structure de branchement des exécutions des deux systémes com-
parés. La Fig. 5.1, issue de [Gla90] présente cette hiérarchie. Les fleches dans la figure
signifient que 1’équivalence au départ de la fléche est plus fine que 1’équivalence cible.
En particulier, ’équivalence de bisimulation est celle qui différencie le plus de systémes,
tandis que I’équivalence de traces est celle qui en différencie le moins.

Dans |Gla93|, R.J. Van Glabbeck reconsidére ces relations d’équivalences en tenant
compte de 'activité interne des sytémes & comparer. Cette activité interne est signalée par
la présence d’actions non observables nommeées 7. De nouveaux critéres de comparaison
sont introduits liés a la présence de ces actions. Parmi ceux-ci, on peut citer notamment la
sensibilité a la divergence. Une relation est sensible a la divergence (divergence-sensitive)
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bisimulation equivalence

¢

2—nested simulation equivalence

¢

ready simulation equivalence

possible—futures equivalence

possible worlds equivalence

¢

ready trace equivalence

N

failure trace equivalence readiness equivalence

simulation equivalence \ /

failures equivalence

¢

completed trace equivalence

¢

trace equivalence

F1G. 5.1 — Hiérarchie des équivalences comportementales

si elle différencie deux systémes dont I'un posséde des séquences infinies d’activité interne
et 'autre non.

Un préordre est associé a chacune des équivalences présentées dans [Gla90, Gla93|.
Nous nous intéressons a ces préordres, notamment a celui de 7-simulation (c’est-a-dire le
préordre de simulation prenant en compte les actions non observables 7 des systémes).
Dans le cas non temporisé, la 7-simulation a été utilisée pour la modélisation incrémentale
pour garantir la préservation de propriétés. On peut citer notamment le cas du raffinement
des systémes de transitions [BJK00] que nous avons évoqué au chapitre précédent, o une
relation de 7-simulation est également utilisée pour définir ce raffinement et préserve les
propriétés LTL.

Dans ce chapitre, nous définissons deux relations de 7-simulation pour les automates
temporisés. Tout d’abord, une relation, appelée T-simulation temporisée, assurant la pré-
servation des propriétés de sireté (section 5.1). Puis, une seconde relation, appelée 7-
stmulation temporisée sensible a la divergence et respectant la stabilité, préservant toutes
les propriétés exprimées a ’aide de la logique MITL (section 5.2). Dans la section 5.3, nous
étudions en détail les propriétés et formalismes qui sont préservés ou ne sont pas préservés
par cette deuxiéme relation. Enfin, la section 5.4 conclut ce chapitre en effectuant une
synthése des travaux qui y sont présentés, et en passant en revue d’autres équivalences et
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préordres définis dans la littérature pour les systémes temporisés.

5.1 La 7-simulation temporisée

Nous définissons tout d’abord une premiére relation, la 7-simulation temporisée, pré-
servant, les propriétés de stireté. Rappelons également que nous n’incluons pas les proprié-
tés d’absence de blocage dans les propriétés de stireté.

5.1.1 Présentation informelle

Considérons deux automates temporisés A, =(Q,, q,, Labels;, X;, Ty, Invary, L;) et
Ay =(Qy, qo,, Labelsy, Xy, Ty, Invarsy, Ly), tels que A, est obtenu & partir de A; soit par
intégration de composants, soit par raffinement. Les actions apparaissant dans A, et
n’existant pas dans A; sont considérées comme non observables, et renommées par 7.
Les actions de A, apparaissant dans A; sont appelées actions observables de A, i.e.
Labelsy = Labels; U {7}. Ainsi, I’ensemble d’actions de A, est composé par les actions
de A; et 7. La relation de 7-simulation temporisée est définie comme la relation de 7-
simulation de [Gla93|, prenant en compte les aspects temporisés de Ay et de A, en
imposant que les actions observables de A, se déclenchent au plus tard au méme instant
qu’elles ne le faisaient dans A;. Informellement, la 7-simulation temporisée respecte donc
les deux points suivants :

(i) Si Ay peut effectuer une action observable aprés un certain laps de temps, alors

A; pouvait effectuer la méme action aprés le méme laps de temps (ce qui implique
que les actions observables ne peuvent pas se déclencher plus tard dans As qu’elles
ne le faisaient dans A;),

(ii) Les actions non observables bégaient.

On impose également que la relation respecte une relation de base B entre les états de
As et de A;. Cette relation est obtenue a partir d’un prédicat de collage de la maniére
suivante : un couple d’états de A, et A, appartient a B si ce couple satisfait le prédicat
de collage. Ce prédicat était quant & lui défini & un niveau syntaxique sur les propositions
atomiques de Ay et A; (voir les sections 4.3.1 et 4.3.2) :

(iii) Les états en relation doivent appartenir a la relation de base B.

La relation doit également respecter les valuations des horloges communes :
(iv) Les valuations des horloges communes de deux états en relation doivent étre les
meémes.

5.1.2 Formalisation

La satisfaction abordée dans la description du point (iii) se définit formellement de la
maniére suivante. Soit ¢, un état de A,, ¢; un état de A;, et P. un prédicat de collage
entre Ay et A;. On dit que (¢q, q1) satisfait le prédicat de collage P., noté (¢2, 1) F=c P,



5.1. La T-simulation temporisée 73

Si:

/\ aps \ P, = /\ ap;.

ap2€L2(q2) ap1€L1(q1)

Définissons & présent formellement la 7-simulation temporisée. Cette relation, notée S,
est définie sur les configurations de A, et A; par les quatre points indiqués précédemment.
Le point (i) est représenté par les clauses 1 et 2 de la définition 8, le point (ii) par la clause
3 de la définition, le point (iii) par la clause 4, et enfin le point (iv) par la clause 5. Les
clauses 1, 2 et 3 sont illustrées dans la figure 5.2, ol s; et s} sont des configurations de
Ay, et sy et s, des configurations de As, a est une action observable, 7 est une action non
observable et ¢t un délai de temps.

S S
1 OD=<<---- 52 S1 << 52 S1 Q< 52
a a t t S..’ T
. —_
s} S s sh O=g s s

(a € Labels;)

F1G. 5.2 — Les clauses 1, 2 et 3 de la 7-simulation temporisée

DEFINITION 8 (7-SIMULATION TEMPORISEE) Soient A; =(Q,qy,, Labels;, X;, Ty, Invary,
L) et Ay =(Qy,qy,, Labels; U {7}, Xy, Ty, Invary, Ly) deuz automates temporisés tels que
X1 C Xs. On appelle S, et Sy les ensembles de configurations respectifs de A, et Ay et B
la relation dite de base entre Ay et Ay (définie a partir d’un prédicat de collage entre Ay
et Ay). La relation de T-simulation temporisée S est la plus grande relation incluse dans
Sy X S1. On a (qo,v2)S(q1,v1) si les clauses suivantes sont vérifiées :

1. Simulation stricte :

(q2,v2) = (gh,vh) A label(es) € Labels, =

3(q1,v1) - ((q1.01) = (g1,01) A label(er) = label(es) A (g5,v5) S (g1, v1))-
2. Egalité des délais :
t t

(g2, v2) = (g2,v3) = (a1, v1) - (g1, v1) = (qu,v1) A (g2,v5) S (q1,07))-
3. Bégaiement des T-transitions :

(QQ7U2) 2 (qé7vé) A 1abel(62) =T = (QQa ,Ué) S (Qb Ul)-
4. Respect du décor des états :

(CJ2> ql) € BH-

5. FEgalité des valuations des horloges communes :
Ve | x, = V1.

" Rappelons que, comme nous ’avons indiqué informellement auparavant, (g2, q1) € B ssi (q2,q1) ¢ P-
ou P, est un prédicat de collage donné entre As et A;.
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Nous considérons la plus grande relation dans Sy x S; satisfaisant toutes ces clauses.
Notons qu’une telle relation existe. En effet, prenons deux relations quelconques R, et Ro,
chacune sur S5 x 57, satisfaisant les clauses de la définition 8. On a trivialement que I’union
de ces deux relations satisfait également les mémes clauses. La relation S peut donc étre
vue comme 'union de toutes les relations sur S, x S et satisfaisant ces clauses, et les
contient donc toutes. C’est donc la plus grande relation sur S5 x S satisfaisant ces clauses.

REMARQUE 5.1. La clause respect du décor des états a été définie a partir d’une rela-
tion de base B entre les ensembles d’états () et ()1 des automates A, et A;. Cette
relation est elle-méme définie & partir d’'un prédicat de collage fourni entre A, et
Aj. L’utilisation d’une telle relation permet de donner une définition exclusivement
“sémantique” de la 7-simulation temporisée. Par la suite, et pour plus de lisibilité,
notamment dans les preuves, nous utiliserons directement la définition de la rela-
tion B pour la clause respect du décor des états, c’est-a-dire (¢2,q1) E. P., ou P.
représentera le prédicat de collage entre A, et Aj.

Nous étendons a présent cette notion de 7-simulation temporisée aux automates tem-
porisés : on dit qu'un automate temporisé A; T-simule un automate temporisé A, si leurs
configurations initiales sont en relation w.r.t. S.

DEFINITION 9 (7-SIMULATION TEMPORISEE ETENDUE AUX AUTOMATES TEMPORISES)
Soient Ay et Ay deux automates temporisés, dont les configurations initiales sont respec-
tivement sg, et so,. On dit que Ay T-simule As, noté Ay <s Ay st $0,550, -

REMARQUE 5.2. Les conditions suivantes sont des conditions syntaxiques nécessaires
sur les automates temporisés A; et A, pour une vérification réussie de la 7-simulation
temporisée :

— Considérons une action observable de A,. Par définition des actions observables,
cette action existe également dans A;. Soit une action observable nommeée ey dans
Ag et e; dans A;. L’action ey doit remettre a zéro les mémes horloges de A; que
e1, ¢'est-a-dire reset(es) N X; = reset(e;), ou X; est I’ensemble d’horloges de
Aj.

— Les actions non observables de A, ne peuvent remettre & zéro que des horloges
de A, qui n’existent pas dans A, c’est-a-dire reset(ez) N X; = (). De plus, leurs
gardes ne peuvent porter que sur ces horloges.

5.2 La 7-simulation temporisée sensible a la divergence
et respectant la stabilité

La relation S définie dans la section précédente préserve uniquement les propriétés de
stireté. Nous présentons donc a présent une nouvelle relation, appelée 7-simulation tempo-
risée sensible a la divergence et respectant la stabilité, et prouvons qu’elle préserve toutes
les propriétés linéaires pouvant étre exprimées en MITL. En particulier, les propriétés de
vivacité et de réponse bornée sont préservées par cette relation.
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5.2.1 Intérét de la sensibilité a la divergence et du respect de la
stabilité

La relation précédente entre deux automates A; et A; garantit que les séquences d’ac-

tions observables de A,, éventuellement entrecoupées par des actions 7, sont des séquences
d’actions qui existaient dans A;, et que chacune de ces actions intervient au maximum
apreés le méme délai que dans A;.
Considérons la propriété de vivacité Ps; portant sur le passage a niveau, et plus particu-
liérement sur les composants barriére et controleur. Cette propriété exprime le fait que i
le controleur regoit un signal d’approche du train, alors la barriére sera fermée au maxi-
mum dans les deuzx unités de temps qui suivent. Elle est exprimée en MITL par la formule
suivante : > (is_up A c1 = Qpo2pis_down).

Intuitivement, pour que cette propriété soit préservée lorsque I'on ajoute les compo-
sants train, il faut que les exécutions du modéle complet ne soient pas “coupées”’ entre le
moment ol ¢; A iS_up est vrai, et le moment ol ¢s_down est rencontré. Or, ce modéle
complet peut contenir des actions non observables 7, pouvant s’insérer entre les actions
observables. Les séquences d’actions observables peuvent donc étre coupées, soit par 1’in-
troduction d’un blocage lors de 'intégration des composants train, soit par 'introduction
d’une séquence infinie d’actions non observables.

Ainsi, pour que l'intégration des composants train préserve cette propriété, elle ne doit
pas introduire de blocages, ni introduire de séquences infinies d’actions non observables.
Dans [Gla93|, ces deux critéres sont appelés respectivement respect de la stabilité (stability-
respecting) et sensibilité a la divergence (divergence-sensitive). La relation de 7-simulation
temporisée, enrichie de ces deux critéres, préserve ainsi toutes les propriétés linéaires MITL.

5.2.2 Formalisation

Nous définissons a présent formellement cette nouvelle relation de T-simulation tem-
porisée, enrichie par deux clauses exprimant les deux critéres présentés précédemment, :
le respect de la stabilité et la sensibilité a la divergence. On considére toujours deux auto-
mates temporisés A; =(Q,, qy,, Labels;, X1, Ty, Invary, L) et Ay =(Qy, qp,, Labels; U {7},
Xs, Ty, Invary, Ly), tels que As soit obtenu a partir de A; soit par raffinement, soit par
intégration de composants.

Sensibilité 4 la divergence. Détecter les séquences infinies d’actions non observables
consiste & détecter les 7-cycles non-zénon dans A,. Une exécution de A, contient un 7-
cycle si, a partir d’'un point, elle ne passe plus que par des transitions étiquetées par 7
ou des transitions de temps. On dit que A, ne contient pas de 7-cycles non-zénon s’il ne
contient pas de telles exécutions qui sont également non-zénon, c’est-a-dire :

Vo, k- (p €T (A) Atime(p) =0 Ak >0=

3k e (K >kA(p, k)= (p, k' +1) Alabel(e) # 7)).
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Respect de la stabilité. Cette clause exprime que A, ne doit pas contenir de blocages
qui n’existaient pas dans A;. Formellement, si deux configurations s, et s; sont en relation
w.r.t. S et que s; n’est pas un état de blocage, alors sy n’en est pas un non plus. Pour
définir cette clause, nous utilisons le prédicat free défini dans le chapitre 2. Rappelons
que, étant donné un état ¢ d’'un automate temporisé, free(q) représente 1’ensemble des
valuations de ¢ pour lesquelles le temps peut s’écouler et une transition discréte peut étre
prise ensuite.

Ces deux notions sont illustrées par la figure 5.3.

52
a
S 52
S1 <ds S92 ;
=
b

F1G. 5.3 — Respect de la stabilité et sensibilité a la divergence

Nous définissons a présent cette nouvelle relation, comme une 7-simulation temporisée,
a laquelle sont ajoutées les deux clauses présentées : la sensibilité a la divergence et le
respect de la stabilité. Nous appelons cette relation 7-simulation temporisée DS (pour
sensible a la Divergence et respectant la Stabilité).

DEFINITION 10 (7-SIMULATION TEMPORISEE DS) Considérons deuz automates tempo-
risés Ay = (Qq,4qo,,Labels;, X;, Ty, Invar, L) et Ay = (Qy,qq,, Labels; U {7}, Xy, Ty,
Invar,y, L), tels que X1 C Xo. Sy et Sy sont les ensembles de configurations respectifs de
Aq et Ay. La relation de T-simulation temporisée DS, notée Sy, est la plus grande relation
incluse dans Sy X S1. On a (q2,v2)S4s(q1,v1) si les clauses suivantes sont vérifiées :

1. T-simulation temporisée : (qz,v2)S(q1,v1),
2. Sensibilité a la divergence : Ay ne contient pas de T-cycles non-zénon,
3. Respect de la stabilité : vy & free(qs) = vy & free(q).

Comme précédemment, nous étendons cette relation aux automates temporisés.

DEFINITION 11 (7-SIMULATION TEMPORISEE DS ETENDUE AUX AUTOMATES TEMPORISES)
Soient Ay et Ay deuz automates temporisés, dont les configurations initiales sont sg, et
S0, On dit que Ay DS-t-simule A, noté Ay <s,. A1, St S0,SdsS0, -
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Dans la suite du document, nous parlerons également de simulation entre exécutions.
On dira qu’une exécution p; DS-7-simule une exécution ps, noté p2 <s,. p1, si (p2,0) =s,.

(p1,0).

5.3 Préservation de propriétés

Nous avons défini la relation Sy; pour préserver un plus large éventail de propriétés.
Nous prouvons & présent que Sy, préserve toutes les propriétés pouvant étre exprimées a
I’aide de la logique MITL, puis étudions le cas des automates de Biichi temporisés, de la
propriété d’absence de blocage, du non-zénonisme et de ’atteignabilité.

5.3.1 Préservation de la MITL

Considérons deux automates temporisés A; et A, tels que Ay <s,. A;. Nous allons
prouver que, pour chaque exécution de A,, si 'exécution de A; qui la simule vérifie une
propriété MITL ¢, alors cette exécution de A, vérifie également ¢. Ce résultat est énoncé
dans le lemme 6 et dans le théoréme 4.

Avant cela, rappelons que la satisfaction d’une formule MITL est définie sur des sé-
quences d’états temporisées et sur leurs suffixes, et non pas sur des exécutions. Le résultat
suivant sera nécessaire a la preuve du lemme 6.

LEMME 5 Considérons deur exécutions py et pay telles que ps =s,. pi. Soient oy et oy les
séquences d’états temporisées dans lesquelles sont inscrites respectivement py et py (c-a-d
o1 =o(p1) et o3 = o(p2)). Considérons également les suffizes o} et ok des SET o et o9
au temps t. On a alors :

Vply inscrite dans ok, 3p) inscrite dans ot tel que py <s,. p}.

PREUVE. Considérons que I'exécution p), est le suffixe de p, au temps ¢. On étudie deux
cas :

1. Il existe une configuration (g2, v2) dans p, telle que time(ps, (¢2,v2)) = t. Comme
p2 =s,. p1 alors il existe une configuration (g, vy) dans p; telle que (ga, v2)Sas(q1, v1).
Par la clause 2 de la définition 8, on peut dire que le méme temps s’écoule dans p-
jusqu’a la configuration (go,v2) que dans p; jusqu’a la configuration (¢;,v;). Donc
time(p1, (q1,v1)) =t.

Comme py =g, p1, alors le suffixe pf, de py depuis la configuration (go,v2) est en
relation avec le suffixe p) de p; a partir de la configuration (g;,v;). On a donc
p,2 e pll'

2. Il n’existe pas de configuration (g2, v2) dans p, telle que time(ps, (g2, v2)) = t. Cela
signifie donc que cette valeur de temps arrive durant une transition de temps, c-a-d
qu’il existe une transition de temps (g, v) LN (¢',v") dans p, telle que time(po, (q,v)) <
t et time(po, (¢, v’)) > t. Il suffit alors de “couper” cette transition en deux nouvelles
transitions de temps, ou la configuration intermédiaire sera la configuration (g, vs)
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t! t!
recherchée. Formellement, on crée deux transitions (q,v) — (g2, v2) —> (¢',v'), telles

que time(pa, (g2, v2)) = t.

Comme py =g, p1, il n’existe pas non plus dans p; de configuration (g1, v1) telle
que time(py, (¢1,v1)) = t. Tout comme pour ps, cette valeur de temps arrive durant
une transition de temps. Comme précédemment, il est possible de “couper” cette
transition de maniére & créer la configuration (qi,v;) recherchée. Ainsi, on aura
(g2, v2)S4s(q1,v1) et comme py =g, p1, les suffixes pf, de py & partir de la configura-
tion (g2, v2) et p} de p; depuis la configuration (¢i, v1) seront en relation, p, <s, p}.

Le lemme est donc vrai pour le cas particulier du suffixe de py au temps ¢ reconstruit
a partir de o. Sans perdre en généralité, on peut donc dire que le lemme est éga-
lement vrai pour chaque exécution inscrite dans o (car chacune de ces exécutions
peut étre réécrite par pl, en coupant ou en concaténant des transitions de temps).

O

Rappelons que le décor des états de A, n’est pas donné sur le méme ensemble de
propositions atomiques (appelé Propss) que celui de A; (appelé Props;). Un prédicat de
collage est défini entre A, et A; pour établir une correspondance entre les propositions
atomiques de Props, et celles de Props;. Comme les formules MITL portant sur A; sont
définies sur Propsi, elles ne pourront étre satisfaites par préservation sur A, que modulo
le prédicat de collage. On définit donc la satisfaction d’'une formule MITL par préservation
de la maniére suivante.

DEFINITION 12 (SATISFACTION D’UNE FORMULE MITL PAR PRESERVATION) Soient As
= (Qy, qp,, Labels;U{7}, X5, Ty, Invary, Ly) et A; =(Q;,qq,, Labels;, Xy, Ty, Invary, L;) deur
automates temporisés définis respectivement sur des ensembles de propositions atomiques
Propss et Propsy, et P. leur prédicat de collage. Soit o une séquence d’états temporisée
obtenue a partir d’une exécution de As. Les formules o, ¢ et 1 sont définies & partir de
propositions atomiques de Props, et ap € Props,. On dit que o satisfait ¢ par préserva-
tion, noté o =, ¢ si :

- 0 =, true est vrai,

= 0 [=p ap 888 Nop,eLoasac((o0y) W2 N Fe = ap,

~ 0 [=p v ssi il n'est pas vrai que 0 =, @,

~ o, VY ssioE, ¢ ouo =),

~ 0=y ¢ Ur ¢ ssiil existet € 1 t.q. ot =, 0, et V' €]0,t], 0¥ =, ¢.

Un automate temporisé A satisfait une propriété ¢ par préservation si toutes ses
exécutions satisfont ¢ par préservation, c’est a dire :

Vp-(p e T(A) = a(p) Fp ¢)-
Prouvons a présent que la relation Sy, préserve les propriétés MITL.
LEMME 6 (PRESERVATION D’UNE FORMULE MITL PAR S;; SUR UNE EXECUTION) Soient

deur automates temporisés Ay et Ag tels que Ay =s,. A1, p1 une exéculion de Ay et py
une exécution de Ay. On considére également une formule MITL ¢ portant sur A;. On a :
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P2 R, PLAT(p1) FE @ = 0(p2) Fp @

PREUVE. On prouve (par induction sur la structure de la formule) que la relation Sy
préserve les propriétés exprimées en MITL. Pour plus de lisibilité, dans la suite de la
preuve, on écrira oy pour o(p;) et oy pour o(ps).

1. Prouvons qu’une proposition atomique ap est préservée.
Comme py <s,. p1, on sait que (pa,0) Sus (p1,0). La relation Sy respecte le décor
des états donc :

/\ aps \ P, = /\ apy.

ap2€La(disc((p2,0))) ap1 €L (disc((p1,0)))

Comme oy = ap alors
/\ ap; = ap.
ap1€L1(disc((01,0)))

o, étant la séquence d’états temporisée obtenue a partir de p;, leur états initiaux
discrets sont les mémes : disc((01,0)) = disc((p1,0)). Ainsi on a

/\ ap1 = ap.
ap1€L1(disc((p1,0)))

Ainsi, par transitivité de 'implication on a :

/\ apo A Pc = ap.
ap2€La(disc((p2,0)))

Comme oy est la séquence d’états temporisée obtenue & partir de p,, leur états
initiaux discrets sont les mémes : Lo(disc((02,0))) = La(disc((p2,0))). On a donc

/\ apo A Pc = ap.
ap2€La(disc((02,0)))

et donc o9 =, ap.

2. Prouvons qu’une formule du type — est préservée.
Par définition de la satisfaction par préservation d’une formule du type —p et ’hy-
pothése d’induction que ¢ est préservée.

3. Prouvons qu’'une formule du type ¢ V ¢ est préservée.
Par définition de la satisfaction par préservation d’une formule du type ¢ V ¢ et
I’hypothése d’induction que ¢ et 1 sont préservées.

4. Prouvons qu'une formule du type ¢ U; ¢ est préservée.
Comme o1 = ¢ U; 1, il existe un suffixe o} au temps ¢t € I tel que o = 1.
Considérons a présent le suffixe ol de o5 au temps t. Rappelons que o, et o5 sont les
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séquences d’états temporisés obtenues a partir de deux exécutions p; et p, telles que
p2 =s,. p1- La relation Sy interdit les séquences infinies d’actions non-observables
dans p, (et dans 03), ce qui implique que toute action discréte apparaissant dans p;
(et dans o) apparaitra également dans p, (et donc dans 03). De plus, comme cette
relation Sy n’autorise pas I'introduction de blocages dans p, alors si le temps ¢ peut
étre atteint dans p; (et donc dans o4), alors ce temps t peut étre atteint également
dans p,. Ainsi, si le suffixe o} existe, le suffixe o} existe également.

On veut maintenant prouver que ob satisfait . On sait que o satisfait ¢ et que
(par hypothése d’induction) v est préservée. Il reste donc a montrer que chaque exé-
cution inscrite dans 03 est en relation w.r.t. <g, avec une exécution inscrite dans
ot. Par le lemme 5, on sait que chaque exécution pj inscrite dans o} est en relation
(w.r.t <s,.) avec une exécution p) inscrite dans of. On a donc ol = 9.

Comme o, = ¢ U; 1, alors V¢’ € (0,t), of | ¢. Et donc, de la méme facon
que précédemment, avec le lemme 5 et I’hypothése d’induction que ¢ est préservée,

vt' € (0,1), ab |= ¢.
Ainsi, oy = ¢ Uy 1)

O

THEOREME 4 (PRESERVATION DE PROPRIETES MITL PAR <g, ) Soient ¢ une formule
M1TL, Ay et Ay deuz automates temporisés. Si Ay = ¢ et Ay <s,, A1 alors Ay =, .

PREUVE. La preuve est immédiate. Comme A; =g, A, alors Vps - (po € I'(Ay) =
dp1 - (p1 € T'(A1) A p2 =s,, p1))- Comme A; |= ¢, alors toutes ses exécutions satisfont
cette propriété également, c-a-d Vp; - (p1 € ['(A1) = o(p1) = ¢). Le lemme 6 permet de
déduire que ¢ est également satisfaite, par préservation, pour toutes les exécutions de As,
et donc que Ay =, ¢. O

5.3.2 Absence de blocage

La préservation de I'absence de blocage est préservée par la 7-simulation temporisée
DS, par définition méme de la relation (grace a la clause Respect de la stabilité qui impose
la non-introduction de blocage). Ainsi, si A; ne comporte pas de blocage et que A; simule
As par rapport a la 7-simulation temporisée DS, alors A, ne contient pas de blocage non
plus.

PROPOSITION 1 Si Ay ne contient pas de blocage et Ay =s,. Ai, alors Ay ne contient pas
de blocage.

5.3.3 Non-zénonisme

Le non-zénonisme est une propriété essentielle des systémes temporisés. Elle est éga-
lement préservée par la 7-simulation temporisée DS.
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PROPOSITION 2 Si Ay est non zénon et Ay <s,. A1, alors Ay est non zénon

Nous démontrons intuitivement cette proposition. Les clauses FEgalité des délais et
Sensibilité a la divergence permettent d’assurer cette préservation. En effet, toute exécu-
tion infinie p, de A, est simulée par une exécution infinie p; de A;. La clause d’égalité des
délais permet d’'imposer que si p, peut laisser passer un certain délai de temps a un certain
point, alors p; pouvait laisser passer le méme délai au point correspondant. La clause de
sensibilité a la divergence implique qu’il n’y a pas d’exécutions infinies ne contenant, a
partir d’un point, que des actions non observables. Pour la préservation du non-zénonisme,
la premiére clause implique donc que la somme des délais de p, est la méme que la somme
des délais de p;, et que si cette somme converge dans p,, alors elle convergeait également
dans p;. La seconde permet d’assurer qu’il ne peut pas y avoir une infinité d’actions non
observables dans un délai de temps fini dans p,, ce délai de temps correspondant & un
délai de temps entre deux actions observables dans p;. En effet, rappelons que dans p,, les
actions non observables sont en quelque sorte insérées entre les actions observables, mais
que le délai entre deux actions observables ne doit pas étre augmenté (et est fini). Ainsi, en
interdisant les séquences infinies d’actions non observables successives, la clause de sensi-
bilité a la divergence permet également de garantir qu’il n’y aura pas une infinité d’actions
non observables dans un délai de temps fini entre deux actions observables. Ainsi, si A; ne
posséde pas d’exécutions non zénon et que Ay <gs, Aj, alors Ay n’en possede pas non plus.

5.3.4 Atteignabilité

Les propriétés principales qui ne peuvent pas étre exprimées par un formalisme linéaire,
en particulier MITL, sont les propriétés d’atteignabilité. Si ’on considére toujours deux
automates temporisés A; et Ay, tels que A; (DS-)7-simule A,, I'atteignabilité des configu-
rations de A; n’est pas préservée par ces T-simulations temporisées. En effet, ces relations
imposent uniquement que les exécutions de A, existent également dans A;, modulo les ac-
tions non-observables 7. Il est donc possible que des exécutions de A; ne simulent aucune
exécution de A,, et ainsi que les états de ces exécutions ne soient plus atteignables dans As.

5.3.5 Automates de Biichi temporisés

Précédemment, nous avons montré que les propriétés linéaires, exprimées en MITL,
sont préservées par la 7-simulation temporisée DS. En pratique, il est courant que les
propriétés linéaires soient directement énoncées sous la forme d’un automate de Biichi
temporisé. C’est pourquoi nous avons cherché a étudier si ces automates sont préservés
par la 7-simulation temporisée DS.

Dans [HRS98|, les auteurs ont appelé langages w-réguliers temporisés sans compteurs
la classe de langages temporisés équivalente a la MITL. Il suit donc que les automates
temporisés reconnaissant exactement les formules MITL, reconnaissent également cette
classe de langages. Si 'on ajoute aux automates la possibilité de “compter”, on obtient
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directement la classe entiére des langages w-réguliers temporisés (on notera d’ailleurs le
paralléle avec le cas non temporisé [Eme90, Tho90]).

C’est, justement cette faculté de compter qui n’est pas préservée par les 7-simulations
temporisées, dii a 'introduction des actions non observables. Prenons un nouvel exemple
simple pour illustrer ceci. Imaginons un systéme fabriquant deux sortes de piéces : des
pieces bleues et des piéces rouges. Une propriété de ce systéme serait que, entre deux
piéces rouges fabriquées, il y a un nombre pair de piéces bleues fabriquées consécutive-
ment. L’automate de Biichi de la Fig. 5.4 représente cette propriété du systéme et n’est
pas préservé par la 7-simulation temporisée DS'2. En effet, I'introduction d’actions non
observables peut empécher qu’il y ait exactement un nombre pair de piéces bleues consé-
cutives produites.

-~

true rouge bleue bleue

F1G. 5.4 — Automate de Biichi non préservé par la 7-simulation temporisée DS

5.4 Conclusion

Nous effectuons a présent une synthése de ce chapitre, et présentons d’autres travaux
portant sur les relations d’équivalence et les préordres pour les systémes temporisés.

Synthése

Nous avons défini dans ce chapitre deux relations de 7-simulation pour les automates
temporisés. La premiére relation, appelée 7-simulation temporisée, préserve les proprié-
tés de stireté, et la seconde, appelée T-simulation temporisée sensible a la divergence et
respectant la stabilité, préserve toutes les propriétés linéaires pouvant étre exprimées en
MITL, ainsi que les propriétés d’absence de blocage et de non-zénonisme.

Cette seconde relation permet donc de préserver un large éventail de propriétés. Nous
avons toutefois montré que les propriétés d’atteignabilité ne sont pas préservées, ainsi que
le formalisme des automates de Biichi temporisés. Par rapport & cela, il est important
de noter que, pour les propriétés d’atteignabilité, de nombreux travaux se sont attelés a
rendre leur vérification efficace, et en pratique, il existe maintenant des algorithmes et
des outils performants pour ce type de propriétés. En ce qui concerne les automates de

I2Notons que nous avons pris ici un exemple non temporisé pour plus de simplicité, mais que le résultat
est le méme dans le cas temporisé : ce type d’automate, temporisé ou non, n’est pas préservé.
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Biichi, méme s’il existe quelques propriétés intéressantes qu’ils peuvent exprimer et qui
ne peuvent pas étre spécifiées en MITL, il semble que ces propriétés restent peu courantes
en pratique.

L’objectif est d’utiliser ces relations dans le cadre de la modélisation incrémentale des
systémes temporisés & composants, afin de garantir que les propriétés vérifiées a une étape
du processus soient préservées pendant le reste du processus. En particulier, nous souhai-
tons utiliser ces relations pour garantir que, lorsqu’on raffine un composant ou lorsqu’on
I’intégre avec d’autres, ses propriétés restent valides aprés raffinement ou aprés intégration.

Dans le chapitre suivant, nous étudions donc les propriétés de ces relations par rapport
aux deux opérateurs de composition définis dans la section 4.1.

D’autres travaux sur les relations d’équivalence et les préordres pour les sys-
témes temporisés

De nombreux travaux définissent des équivalences comportementales, ainsi que les pré-
ordres associés, dans le cadre des systémes temporisés.

Concernant les équivalences, la bisimulation temporisée a été étudiée et sa décidabi-
lité a été prouvée dans [Cer92b, Cer92al. Des bisimulations faisant abstraction du temps
ont été étudiées dans [TY96, Tri98, TYO01] : la ta'*-bisimulation forte, la ta-bisimulation
observationnelle et la ta-delay bistmulation. Contrairement & la version temporisée, I’abs-
traction du temps permet d’abstraire les aspects quantitatifs du passage du temps. Ainsi,
deux états sont en relation de bisimulation si, (i) quand le premier effectue une action
l'autre peut 'effectuer aussi, et inversement et (ii) quand le premier peut laisser du temps
s’écouler, le second le peut aussi, et inversement. Contrairement & la bisimulation tempo-
risée qui, dans le point (ii), exige que les délais de temps qui s’écoulent depuis chaque état
soient les mémes, les bisimulations avec abstraction du temps considérent uniquement
que du temps doit s’écouler depuis chaque état, mais sans que ce soit nécessairement la
méme quantité. Concernant la préservation de propriétés, la ta-bisimulation forte préserve
Iatteignabilité, les automates de Biichi temporisés, et la CTL (la TCTL est aussi préser-
vée modulo une transformation de I'automate temporisé et de la formule telle que celle
présentée dans [Tri98]). La ta-bisimulation observationnelle et la ta-delay bisimulation
préservent 1’atteignabilité et les automates de Biichi temporisés. Notons que 1’équivalence
des régions est une ta-bisimulation forte. Ces équivalences de bisimulation préservent donc
un large spectre de propriétés. Malgré cela, elles ne sont pas vraiment adaptées a la mo-
délisation incrémentale.

Les préordres, auxquels nous nous intéressons particuliérement dans ce document, y
sont plus adaptés et ont également été largement étudiés. Le préordre et I’ équivalence de
simulation avec abstraction du temps ont été étudiés dans [HHKO95|, ot un algorithme
pour calculer I’équivalence est proposé. Cependant, les propriétés temporisées ne sont

Bpour time-abstracting
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pas préservées par ces relations. Le préordre de simulation temporisée a été défini dans
[TAKB96, Tas98|. Les auteurs ont également montré que vérifier I'existence de cette si-
mulation est un probléme EXPTIME. En revanche, les actions non observables ne sont
pas prises en compte dans la définition de cette simulation. La notion la plus proche des
relations que nous avons présentées dans ce chapitre est la ready simulation temporisée
de [JLS00|, définie sur des automates temporisés étendus tels que ceux pris en compte
par Uppaal. Ce sont des automates temporisés pouvant posséder des actions urgentes,
et des variables partagées de type entier qui peuvent étre modifiées par les transitions.
Les actions non-observables sont également considérées. La définition de cette relation
est équivalente a notre 7-simulation temporisée, et préserve donc également les propriétés
de siireté. Par contre, elle n’a pas été étendue pour prendre en compte les propriétés de
vivacité.

Ainsi, méme si ces relations de simulation semblent assez proches de celles que nous
avons définies, il n’existe pas, & notre connaissance, de simulation temporisée définie pre-
nant en compte les actions non observables 7, et préservant toutes les propriétés MITL, et
en particulier les propriétés de vivacité, comme celles que nous avons présentées dans ce
chapitre. Notons également dés maintenant que, lors de I’étude de la compatibilité de ces
relations avec des opérateurs de composition (comme nous allons le faire dans le chapitre
suivant), les actions non observables ne sont plus prises en compte.
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Dans le chapitre précédent, nous avons présenté deux relations de simulation : une 7-
simulation temporisée préservant les propriétés de siireté, et une 7-simulation temporisée
sensible a la divergence et respectant la stabilité préservant les propriétés MITL, d’ab-
sence de blocages et de non-zénonisme. Nous souhaitons exploiter ces relations lors de
la modélisation incrémentale d’un systéme temporisé, et ainsi profiter de leurs propriétés
concernant la préservation de propriétés.

Dans ce chapitre, nous nous focalisons sur les deux opérateurs de composition entre
automates temporisés présentés dans la section 4.1. Trois propriétés sont essentielles pour
dégager l'intérét des simulations pour la modélisation incrémentale des systémes & com-
posants :

85
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1. une propriété que nous avons nommeée l'intégration, signifiant que tout automate
temporisé simule sa composition avec un autre automate temporisé,

2. la compatibilité de la simulation avec 'opérateur de composition, signifiant que,
pour trois automates temporisés A, B et C, si B simule A, alors la composition de
B et C simule la composition de A et C,

3. la compositionnalité, signifiant que, pour des automates temporisés A, B,C et D,
si B simule A et D simule C' alors la composition de B et D simule la composition
de Aet C.

La propriété 1 est essentielle dans le cadre de I'intégration de composants pour garan-
tir la composabilité, tandis que les propriétés 2 et 3 le sont dans le cadre du raffinement
pour le vérifier de maniére compositionnelle.

Dans la section 6.1, nous montrons que la 7-simulation temporisée posséde ces proprié-
tés vis-a-vis de 'opérateur de composition paralléle a la CSP, et donc qu’une modélisation
incrémentale formalisée par cette relation et effectuée avec cet opérateur préserve auto-
matiquement les propriétés de siireté. Nous montrons également pourquoi la 7-simulation
temporisée DS ne posséde pas, quant a elle, ces propriétés vis-a-vis de cet opérateur.
En revanche, dans la section 6.2, nous montrons que cette simulation les posséde par
rapport a l'opérateur de composition paralléle a la CCS avec priorités, sous certaines
conditions. Nous récapitulons ces résultats dans la section 6.3 et résumons 'apport des
T-simulations pour la préservation de propriétés lors du processus de développement in-
crémental. Nous présentons également et effectuons une comparaison avec les résultats
obtenus pour d’autres relations de simulation définies dans la littérature.

6.1 Systémes 4 composants utilisant 'opérateur a la

CSP

Nous commencons tout d’abord par étudier les propriétés des 7-simulations tempori-
sées par rapport a 'opérateur de composition ¢ la CSP, défini dans la section 4.1.1.

6.1.1 Propriétés de la 7-simulation temporisée

Nous étudions tout d’abord les propriétés de la 7-simulation temporisée. Les propo-
sitions suivantes montrent son intérét lorsque l'opérateur de composition considéré est
Popérateur de composition paralléle ||. En effet, la proposition 3 énonce que tout auto-
mate temporisé simule tout systéme obtenu par 'intégration de cet automate dans un
environnement, lorsque cette intégration est effectuée avec ||. La proposition 4 montre
la compatibilité de la T-simulation avec I'opérateur ||. Enfin, la proposition 5 garantit la
propriété de compositionnalité.
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Notons que ces résultats sont des résultats classiques mais nécessaires, étudiés dans le
cadre de notre notion de simulation et des opérateurs de composition que nous considérons.
Dans le cas non temporisé, on peut par exemple trouver dans [CGP99| des résultats simi-
laires avec une composition définie comme un produit synchrone entre systémes de tran-
sitions et une simulation stricte (ne prenant pas en compte les actions non-observables).
Dans le cas temporisé, ce résultat est également obtenu dans [TAKB96, Tas98] pour des
automates temporisés composés en utilisant également un produit synchrone et une si-
mulation temporisée stricte.

PROPOSITION 3 Soient A et B deuz automates temporisés. On a : A||B <s A.

PREUVE. La preuve découle directement de la définition sémantique de ||, donnée dans
la section 4.1.1.

Soient S,p et S, les ensembles de configurations respectifs de A||B et A. Soient (qo,, vo,)
et (qos,vop) les configurations initiales respectives de A et B. Par construction de Al|B,
sa configuration initiale est donc le couple ((qo,, vo,); (¢ogsVog))-

Pour prouver que A||B <s A, il suffit de prouver que ((qo ,, vo,), (¢os, v0,))S(q0,, Vo, ). Par
définition, Sy, est la plus grande relation incluse dans Sap X S4 satisfaisant les clauses de la
définition 8. Donc, pour toute relation R C S4p X Sa, si R satisfait également ces clauses,
on a R C S. Considérons donc une relation R C Sap x Sy telle que V((ga,v4), (g5, vB)) €
Sas,

((ga,v4), (g8,vB)) R(q}4; v4) st (qa,v4) = (¢, Va)-

On va alors chercher a démontrer que R satisfait les clauses de la définition 8.

Soit ((ga,va), (¢B,vB)), (qa,v4) € R :

1. Simulation stricte : soit une transition ((qa,va), (¢s,v5)) (¢4, V), (¢, V)
de Al||B, telle que a est dans 'alphabet de A, c’est-a-dire a € Labels,. Par défi-
nition de ||, dans A||B, cette transition peut étre soit une transition de A ne se
synchronisant avec aucune action de B, soit une action synchronisée avec une ac-
tion de B portant la méme étiquette. Dans les deux cas, si cette transition existe
alors par construction de A||B, la transition (g4, v4) "5 (¢/y,v,) existe dans A.
Par définition de R, on a bien ((¢/y,v'y), (¢, v5))R(¢4, v'y) donc R satisfait la clause
simulation stricte.

g92,a,m2

2. Egalité des délais : les arguments pour la preuve sont identiques au cas précédent,
di au fait qu’une transition de temps dans A||B, étiquetée par ¢ € RT résulte de
la “synchronisation” d’une transition de temps de A et d’une transition de temps
de B, chacune étiquetée par le méme délai t. La relation R satisfait donc la clause
égalité des délais.

3. Bégaiement des T-transitions : considérons une transition ((qa,va),(qp,vp)) —
((¢4,v'y), (¢, v5)) de A||B. Cette transition est une transition entrelacée dans A||B,
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issue de B. Par définition de ||, cette transition ne modifie pas I’état de A. On a ainsi
(¢4, V) = (qa,va) et, par définition de R, on a bien ((qa,va4), (¢, v5))R(qa,va).
Donc, R satisfait la clause bégaiement des T-transitions.

4. Respect du décor des états : dans le cadre de l'intégration de composants, le prédi-
cat de collage considéré est égal a true. En particulier, le prédicat de collage entre
A||B et A est true et on a directement (((ga,va), (¢B,vB)), (qa,va) ¢ true par la
définition de =.. La relation R satisfait donc la clause respect du décor des états.

5. Egalité des valuations des horloges communes : cette clause est satisfaite par défi-
nition de R et grace au fait que les ensembles d’horloges de A et B sont disjoints.

Ainsi, la relation R satisfait toutes les clauses de la définition 8. On a donc R C S.
Par définition de R, on a bien ((qo,,v0,): (90, vos))R(qo,,v0,) et comme R C S, on a

également ((qOA’ UOA)’ (QOB> UOB))S((]OA ) UOA)'
O

PROPOSITION 4 Soient A, B et C trois automates temporisés. Si A <s B alors A||C =g
BJ|C.

PREUVE. On procéde pour cette preuve de la méme maniére que pour la preuve pré-
cédente. Soit une relation R C Sy x Spc définie telle que (s, sc)R(sp, Sc) si s4Ssp.
Comme précédemment, on cherche a prouver que R satisfait les clauses de la définition
8. Soit ((sa,s¢),(sB,sc)) € R, ot sq4 = (qa,va), S = (qB,vB) et s¢ = (qc,ve). Les
ensembles Labels,, Labelsp et Labelsc représentent respectivement les alphabets de A,
Bet C.

1. Simulation stricte : cette clause concerne trois types de transitions dans A||C' (rap-
pelons que les actions de A contiennent celles de B et que, pour A <s B, elle
concernait les actions de Labels, N Labelsp) :

(i) Les transitions de C' qui ne se synchronisent pas avec une transition de A,

(ii) Les transitions de Labels N Labelsp qui ne se synchronisent pas avec une action
de C,

(iii) Les transitions de C' qui se synchronisent avec une action de A (et qui appa-
raissent donc dans B||C' soit comme une action entrelacée de C si la synchroni-
sation concerne une action de A non commune a B, soit comme une action de B
synchronisée avec une action de C' dans le cas contraire).

Détaillons ces trois cas :

(i) Considérons une transition (s, sc) “3 (54,5 telle que ¢ € Labelsc\ Labels 4.
Par construction de A||C, la transition so “%" s/, existe dans C. Notons que
g ne concerne que les horloges de C' et que vo | g. De ce fait, la transition
(sB,sc) ™% (sp, sy,) existe dans B||C. Comme s,Ssp, et par définition de R, on
a bien (sa, sp)R(sp, S¢)-
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g7a’r

(ii)) Considérons une transition (sa,sc) = (84, 8c) telle que a € (Labelss N
Labelsg)\Labelsc (I'état s¢ n’est donc pas modifié). Par définition de ||, la tran-

.. g,a . , ..
sition sy = s/, existe dans A. Comme s,Ssp, on a également une transition

gl7a7Tl . .
sgp ' sz dans B, tel que §,Ss;. Ainsi, vg | ¢’. Comme ¢’ ne porte que

sur des horloges de B et que les ensembles d’horloges de B et C' sont disjoints
(par hypothése de construction B||C), alors (vg,vc) = ¢ et donc la transition

a,r’

(sB,sc) 9.5 (5’5, s¢) existe dans B||C' et (s'y, s¢)R(ss, s¢) par définition de R

cee . , o . g,a,r
(iii) Considérons une transition (sa,sc) — (s, sq) telle que a € Labelsy N
. o . . . L g1,a,r
Labelsc. Par définition de ||, il existe donc une transition s, *=% ' s, dans A

s g2,a,r2 . .
et une transition s¢ =3~ s dans C. On envisage deux cas : soit a € AN B (a

est une action observable de A par rapport & B et existait donc dans B), soit
a € A\B (a est une action non observable de A n’existant pas dans B).

. . . .. g3,a,r3
Dans le premier cas, comme s5Ssg, il existe une transition sz ~= "~ s dans B

/ ’
g,a,r

telle que s4,Ss’s. Il y a donc une transition (sgp, s¢) = (s, sio) dans B||C, telle
que (84, sp)R(s's, si;) par définition de R.
Dans le second cas, comme s4Ssp, on a s,Ssp. La transition (sg,sc)
(s, S¢) existe dans B||C car vp ne concerne pas les horloges de C' et ve = go.
Par définition de R, on a de plus que (54, si)R(sg, s¢)-

La relation R satisfait donc la clause simulation stricte.

92,a,72
—

2. Egalité des délais : soit une transition (s4, s¢) — (8, si). Par définition de ||, les
.. t t . .
transitions sy, — 4 et s¢ — s existent respectivement dans A et C. Comme
.. t . ,
saSsp, alors la transition sp — s existe dans B et s,Ss’z. On a donc égale-

ment la transition (sg, s¢) — (s, sy) dans A||C et, par définition de R, on a bien
(s'4, s¢)R(s’s, S¢). La relation R satisfait donc la clause égalité des délais.

3. Bégaiment des T-transitions : dans A||C, par rapport a B||C, les T-transitions sont
celles étiquetées par une action de A\(B U C). Considérons donc une transition
(sa4,80) — (s'4,50) (I'état sc n’est pas modifié car 7 représente une action de
A\(B U (C)). Comme s4Ssp, on a s4,Ssp. Il suit que (s, s¢)R(sp, sc) et que R
satisfait la clause bégaiement des T-transitions.

4. Respect du décor des états : immeédiat du fait que s4Ssp.

5. Egalité des valuations des horloges communes : immédiat du fait que s1Ssp.

O

Les deux propositions précédents permettent de bénéficier de la propriété de compo-
sitionnalité.

PROPOSITION 5 (COMPOSITIONNALITE) Soient A, B, C et D quatre automates tempo-
risés. Si A <s B et C <s D alors A||C <s B||D.
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PREUVE. Immeédiate grace a la proposition 4. Comme A =<s B, alors A||C <s B||C.
Comme C =<s D alors B||C' <s B||D. Par transitivité de la relation =g, il suit que
A||C <s B||D. O

Les propositions précédentes ne sont plus vraies pour la 7-simulation temporisée sen-
sible a la divergence et respectant la stabilité. En effet, des 7-cycles non zénon et des
blocages peuvent étre introduits par la composition paralléle ¢ la CSP, comme nous al-
lons le montrer dans la section suivante.

6.1.2 Propriétés de la 7-simulation temporisée DS

Par rapport a la 7-simulation temporisée, rappelons que la 7-simulation temporisée
DS posséde deux clauses supplémentaires : la sensibilité a la divergence et le respect de la
stabilité. Nous étudions a présent les conséquences de I'introduction de ces deux clauses
pour les propriétés d’intégration, de compatibilité et de compositionnalité.

Nous procédons en deux temps. D’abord, nous étudions les conséquences de ’ajout de la
sensibilité a la divergence, puis celles de ’ajout du respect de la stabilité.

Nous noterons dans cette section =g, la 7-simulation temporisée a laquelle est rajoutée
la clause de sensibilité a la divergence, et <s. la 7-simulation temporisée avec le respect
de la stabilité.

La sensibilité a la divergence

La relation <s, ne posséde pas la propriété d’'intégration. En effet, considérons deux
automates A et B, tels que les actions internes de B, appelées 7, sont considérées comme
étant non observables dans A||B. La clause concernant la sensibilité a la divergence n’est
pas automatiquement vérifiée lors de la composition paralléele de A et B. Un contre-
exemple est présenté dans la figure 6.1, qui montre deux automates temporisés A et B
dont la composition A|| B contient des 7-cycles non zénon. En effet, les exécutions de A||B
passant par la transition a, puis ne prenant plus que des transitions 7 sont des exécutions
non-zénon contenant un 7-cycle.

qo z<5.a q1
— .
A — - (G0, q6) ©= (q1,q1)
b, {x} Al B QQ/—\
~~— @@
a0 i b, {x}
5. %Q&@ y>T7 {y}
y=>1,7{y}

F1G. 6.1 — La composition paralléle || peut introduire des 7-cycles non zénon
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Nous venons de voir que la composition paralléle de deux automates peut contenir
des cycles non zénon d’actions internes d’un des automates. Cependant, de tels cycles
ne peuvent exister que si I’automate en question en contient également. La proposition
6 donne donc une condition suffisante permettant de s’assurer de I’absence de tels cycles
dans une composition.

PROPOSITION 6 Soient A et B deux automates temporisés, ou les actions internes de B
(non communes & A) sont renommées par 7. Si B ne contient pas de T-cycles non zénon,
alors A||B ne contient pas de T-cycles non zénon.

PREUVE. (par I'absurde) Supposons qu’il n’y ait pas de 7-cycles non zénon dans B, et
qu’il existe un 7-cycle non zénon dans A||B. Il existe donc dans A||B une exécution non
zénon qui, & partir d’un point, ne fait plus que des transitions de temps ou des transitions
étiquetées par 7, c’est a dire :

dp,i- (p € T'(A||B) Atime(p) =coNi > 0=

Vi (k>i= (p,k) 5 (p,k+ 1)V (o, k) 5 (p,k + 1))

. . . .. t
Par construction de A||B, s’il existe une transition de temps (s4, sg) — (54, s3) dans

A||B, alors les transitions s4 — s, et sp — ) devaient exister respectivement dans A
et B. De la méme facon, si une transition (s4,sp) — (sa, s) existe dans A||B, alors la
transition sp — s7 doit exister dans B. Donc, par construction de A||B, il doit donc
exister dans B une exécution qui, a partir d’'un point n’effectue plus que des transitions
de temps ou des transitions étiquetées par 7, qui est également non zénon. Ce qui est
contradictoire avec I’hypothése de départ que B ne contient pas de 7-cycles non zénon. []

Il suit donc la proposition suivante.

PROPOSITION 7 Soient A et B deux automates temporisés, ou les actions internes de B
sont renommées par T. Si B ne contient pas de T-cycles non-zénon, alors A||B <s, A.

PREUVE. Immédiate grace a la proposition 6. O
La proposition suivante énonce que <g, est compatible avec 'opérateur ||.

PROPOSITION 8 Soient A, B et C trois automates temporisés. Si A <s, B alors A||C =g,
BJ||C.

PREUVE. La preuve est immédiate du fait que les actions internes de B||C par rapport
a A||C sont celles de B par rapport a A. O

La propriété de compositionnalité n’est, quant a elle, plus garantie. Rappelons que
cette propriété exprime que si B simule A et D simule C' alors B||D simule A||C. Le
fait que A et C ne contiennent pas de 7-cycles non zénon n’implique pas que A||C n’en
contient pas non plus. En effet, dans A||C, de tels cycles peuvent étre formés par un
entrelacement des actions non observables de A et C.
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Le probléme des blocages

Si I'introduction de la sensibilité a la divergence a la 7-simulation temporisée permet

encore de disposer de certaines propriétés, ce n’est pas le cas lors de I'ajout du respect de
la stabilité. En effet, la relation <s. ne posséde aucune des trois propriétés. Nous nous
focalisons ici sur la propriété d’intégration, mais des arguments simples identiques peuvent
étre donnés pour les autres propriétés.
La figure 6.2 montre un exemple d’introduction de blocages dans le cadre de cette propriété
d’intégration : on considére deux automates temporisés A et B dont les états initiaux
sont ¢y et ¢ (pour plus de lisibilité, nous n’avons représenté qu’'une transition partant
de chaque état initial), et on souhaite intégrer A dans B. Dans A, les configurations
(g0, V), ou v satisfait + < 5, ne sont pas des blocages, puisqu’a partir de celles-ci, on
peut laisser le temps s’écouler et prendre la transition étiquetée par a. Plus formellement,
I’ensemble des valuations définies par le prédicat free(qy) sont donc celles satisfaisant la
contrainte z < 5. Considérons & présent la composition A||B. On remarque qu’aucune
des valuations possibles pour 'état (qo,q)) ne permet de laisser passer du temps, puis
de prendre la transition a. En effet, par définition, la configuration initiale de A||B est
((90,45),0). Depuis cette configuration, on ne peut atteindre aucune configuration dont
la valuation satisfait la garde x < 5 Ay > 6 (car = y), et donc qui permet de prendre
la transition a. Formellement, on a donc free((qo,q))) = 0. Par conséquent, toutes les
configurations correspondant a 'état (qo, q) sont des blocages, alors que dans A, seules
les configurations (go,x > 5) en sont. Cet exemple montre donc que la 7-simulation
temporisée respectant la stabilité ne posséde pas la propriété d’intégration, et illustre
également le fait que 'opérateur || peut introduire des blocages.

blocages pour © > 5

q0 - - q1

N <5 a /
A 9% = (90,90) - (a,d)
e — _—
q 2
Q y>6,a Q blocages pour toute valuation
B — _— > -->

F1G. 6.2 — La composition paralléle || peut introduire des blocages

6.1.3 Bilan

Effectuons a présent un bilan quant & I'intérét des relations de simulation pour une
modélisation incrémentale des systémes utilisant 'opérateur ||.
La 7-simulation temporisée préserve les propriétés de siireté. Les propositions 3, 4 et 5
assurent donc que les propriétés de siireté sont préservées “gratuitement” par l'intégra-
tion de composants, et que le raffinement pourra étre vérifié de maniére compositionnelle
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lorsque seul ce type de propriétés est considéré. Ce n’est pas le cas si I’on considére des
propriétés de vivacité, du fait que la 7-simulation temporisée DS ne posséde pas les pro-
priétés requises vis-a-vis de cet opérateur de composition. La difficulté principale provient
du fait que l'opérateur de composition || peut introduire des blocages.

C’est, d’ailleurs pour cette raison que d’autres opérateurs de composition ont été définis,
possédant justement cette capacité a ne pas créer de blocages. En particulier, c’est le cas
de Popérateur | qui, rappelons-le, a été défini par [Bor98, BST97, BS00| et dont nous
avons rappelé la définition dans la section 4.1.2.

6.2 Systémes 4 composants utilisant 'opérateur a la
CCS avec priorités

Rappelons tout d’abord que cette composition paralléle est initialement définie sur
des automates temporisés avec deadlines, par I’entrelacement de toutes les transitions de
chacun des automates & composer, et la synchronisation de certaines actions, donnée par
une fonction de synchronisation. Une priorité infinie est donnée a I’action synchronisée
par rapport aux actions entrelacées participant a cette synchronisation. De plus, cette
composition a été étendue par l'utilisation de différents modes de synchronisation : les
modes AND, MAX et MIN. Nous étudions dans cette section 'intérét des relations de
T-simulations temporisées lors de 'utilisation de cet opérateur de composition.

6.2.1 Propriétés de la 7-simulation temporisée DS

Nous étudions les propriétés de la 7-simulation temporisée DS avec cette composi-
tion paralléle. Cette composition paralléle étant définie sur des automates temporisés
avec deadlines, et la 7-simulation sur des automates temporisés, nous devons préciser les
points suivants avant de pouvoir débuter cette étude.

Supposons que l'on souhaite intégrer A dans B. Les actions observables dans A|B
seront les actions de A (€ Labelsy), ainsi que les actions résultant de la synchronisa-
tion d’actions de A et de B (€ Labelsgy,.). Nous avons supposé dans la définition des
simulations que les actions observables de A|B portaient le méme nom que les actions
observables de A. Nous supposerons, dans le cas de cette composition, que les actions
observables de A|B seront étiquetées par des actions de Labelss U Labelsgy,.. La clause
stmulation stricte de la T-simulation temporisée est donc modifiée en conséquence : si une
action synchronisée peut étre effectuée dans A|B, alors 'action de A participant a la syn-
chronisation doit également pouvoir étre effectuée (au lieu de la méme action, étiquetée
par le méme nom, dans la définition d’origine).

De plus, dans ce qui suit, nous étendons les notations < et <;, aux automates temporisés
avec deadlines (rappelons qu’elles sont au départ définies sur les automates temporisés
classiques). Cette extension ne pose pas de problémes car les simulations temporisées sont
définies sur la sémantique des automates temporisés, qui est donnée par un systéme de
transitions, et la sémantique des automates temporisés avec deadlines est donnée par un
systéme de transitions de méme nature. La notion de 7-cycles non zénon peut également
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étre étendue a ce type d’automates temporisés pour la méme raison.

Considérons deux automates temporisés avec deadlines A et B. La proposition 9
montre que, sous certaines conditions, A DS-7-simule son intégration dans B.

PROPOSITION 9 Soient A et B deux automates temporisés avec deadlines, et A|B l'au-
tomate résultant de leur composition avec 'opérateur |, ou les actions internes de B sont
renommeées par T. Si B ne contient pas de T-cycles non zénon alors A|B <s,, A.

PREUVE. Cette preuve va étre menée de la méme fagon que la preuve de la proposition 3.
On considére toujours S,p et Sa les ensembles de configurations respectifs de A|B et A, et
(Go4,v0,) €t (qog, Vo, ) les configurations initiales respectives de A et B. Par construction
de A|B, sa configuration initiale est le couple ((qo,, v0,); (905, Voz))-

Comme précédemment, il faut prouver que ((qo,,v0,), (Gog, oz ))Sas(qo,vo,). Par défi-
nition, Sy est la plus grande 7-simulation temporisée DS, c’est & dire la plus grande
relation incluse dans Sap x S, satisfaisant les clauses de la définition 10. Nous consi-
dérons donc ici encore une relation R C Syp X Sya, et cherchons & prouver qu’elle est
incluse dans Sy, en démontrant qu’elle satisfait toutes les clauses de la définition de Sg;.
Nous utilisons la méme relation R que dans la preuve de la proposition 3, définie telle que

V((qa,v4), (g8, vB)) € Sas,

(((ga;va), (g8, vB)), (d4; V) € R si (qa,va) = (¢4, vy)-

Prouvons & présent que R est une 7-simulation temporisée DS.
Soit (((qAa ,UA)a ((]B> UB))? (qA7 UA)) € R.
g,a,r

1. Simulation stricte : soit une transition ((qa,va),(¢s,vB)) — (¢4, V%), (¢, V)
telle que soit a € Labels 4, soit a € Labelsgy,., c’est-a-dire que a est soit une action
entrelacée de A, soit une action se synchronisant avec une action de B. Dans les

deux cas, si cette transition discréte existe au niveau sémantique, alors une transi-

tion (g4, qpB) Gy (¢4, qz) existe dans A|B (dans le cas d’une transition entrelacée,

notons tout de méme que ¢y = qp et vz = vp, mais cela ne modifie en rien la preuve
qui suit).

Si a est une action synchronisée, alors elle résulte de la synchronisation d’une

L gAﬂAﬂAJ"A L gBﬂBﬂBﬂ“B N
transition ¢u = ¢4y de A et d’une transition gp = qy, ou la fonc-

tion de synchronisation donne aylap = a. Par définition, on a g = ga A gp et

r =14 Urg. Sila transition discréte ((ga,va), (¢5,v5)) g2:dayira ((q4, V), (¢, v5))
existe dans le graphe sémantique de A|B, c’est que (v4 U vp) satisfait g et donc
que (vs Uwvpg) satisfait g4. Comme vy et g4 ne concernent que les horloges de A,
on a trivialement v, satisfait g4. De plus, comme (v/y Uvp) = [r := 0](va U vp),
et que 7 N X4 = ra, alors il suit que vy = [r4 := OJuya, et donc la transition
(qa,va) “ 287 (¢4, 0,) existe dans le graphe sémantique de A. Par définition de R,
on a bien (¢, '), (45, v8)), (¢, v)) € R
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. . , . . e ga,da,a,rA
Si a est une action entrelacée, elle provient du fait qu’une transition g4 =~ =" ¢/,

existe dans A. La garde g peut soit étre égale & g4, soit avoir été modifiée par
I'utilisation de priorités. Dans les deux cas, on a toujours g C g4. Par le méme
raisonnement que dans le cas des transitions synchronisées, on peut donc déduire
que la transition (ga,v4) 7% (¢4, v')) existe dans le graphe sémantique de A et
par définition de R, on a également (((¢4, V), (4B, vB)), (¢4,v)) € R.

Dans les deux cas, R satisfait donc la clause simulation stricte.

2. Egalité des délais : considérons une transition ((qu,va), (q5,v5)) — ((qa,va +
t), (g, vp +1t)) de A|B. Cette transition apparait dans le graphe sémantique A|B si
I'invariant de 'état (g4, gp) est satisfait par les valuations (v4Uvg)+t',Vt' < t. Rap-
pelons que les invariants de A|B sont déduits des deadlines des transitions sortantes
de (qa, gp). Cela signifie donc, en termes de deadlines, que la transition précédente
existe si les valuations (v4 Uvg) 41’ ne satisfont aucune des deadlines des transitions

discrétes sortantes de (g4, ¢p). Pour que la transition (ga,v4) 4 (qa,va + t) existe
dans le graphe sémantique de A, les valuations v + t',¥Vt’ < t ne doivent satisfaire
aucune des deadlines des transitions discrétes issues de ¢4.

Les transitions discrétes issues de (g4, qp) peuvent étre soit uniquement des tran-
sitions entrelacées, soit également des transitions synchronisées. Considérons tout
d’abord que seules des transitions entrelacées sont issues de (g4, gg). S’il n’existe pas
de transitions de B issues de (qa, gp), alors seules les deadlines des transitions de A
conditionnent le passage du temps depuis ((¢a,v4), (¢5,v5)), et donc il peut s’écou-
ler de la méme maniére que dans A. On a donc immédiatement que si la transition
((ga,v4), (g, vB)) = ((qa,va +1), (g, vs +1)) existe dans A|B alors la transition

(qa,v4) - (qa,va + t) existe dans A. Si des transitions de B sont également is-
sues de ’état (g4, qp) et que leurs deadlines sont atteintes plus tard que celles des
actions de A, le passage du temps sera la aussi conditionné par les deadlines de A
et on revient au cas précédent. Dans le cas contraire, s’il existe une deadline d’une
transition de B atteinte plus tot que celles des transitions de A, alors le passage
du temps sera conditionné par cette deadline, et puisque la deadline est plus forte,
le temps s’écoulera moins que dans A, ce qui est recherché puisqu’on impose que
le temps s’écoule au maximum autant que dans A. Il suit donc que la transition
(qa,va) 4 (ga,va +t) existe dans A.

Le cas des transitions synchronisées revient aux cas précédents, puisque, par défini-
tion de |, la deadline d’une transition synchronisée est égale a la plus forte deadline
des transitions participant a la synchronisation.

On a donc, dans tous les cas, s'il existe une transition ((ga,v4), (¢5,v5)) BN ((qa,va+

t), (qz,vp+t)) de A|B existe, alors il existe une transition (g, v4) — (qa, va+t) dans
A'. De plus, par définition de R, on a bien (((qa,va+t), (g5, vp+t)), (ga,va+t)) € R,
et donc R satisfait la clause égalité des délais.

3. Bégaiment des T-transitions : soit une transition ((qa,va), (qz,vB)) = ((¢y, V"), (¢, V)
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de A|B telle que label(ey) = 7. Les 7-transitions sont les actions non observables
de A|B, c’est-a-dire les actions de B ne se synchronisant pas avec une action
de A. Par définition de |, ces actions apparaissent dans A|B uniquement comme
des actions entrelacées. Ainsi, (¢/4,v4) = (qa,va) et par définition de R, on a
bien (((ga,va),(q5,v%)), (qa,v4)) € R. R satisfait donc la clause bégaiment des
T-transitions

4. Respect du décor des états : immédiat, tout comme pour I'opérateur ||.

5. Egalité des valuations des horloges communes : immédiat, par définition de R et
grace au fait que les ensembles d’horloges de A et B sont disjoints.

6. Sensibilité a la divergence : par hypothése, B ne posséde pas de 7-cycles non zénon.
Par les mémes arguments que dans le cas de 'opérateur ||, A|B n’en contient pas
non plus, et R satisfait la sensibilité a la divergence.

7. Respect de la stabilité : immédiat, di a I'entrelacement systématique des actions de
A et B dans la définition de |.

La relation R satisfait donc toutes les clauses de la définition 10, d’ou R C S,4,. Comme,
par définition de R, on a (((qo,,v0,): (905, v05)), (04, q05)) € R, alors on a également

((qu7U0A>> (QO37UOB>>8ds(QOA7QOB)- |

PROPOSITION 10 Soient A, B et C trois automates temporisés avec deadlines. Si A <s,.
B alors A|C =s,. B|C.

PREUVE. Nous ne détaillons pas la preuve des clauses de la 7-simulation temporisée, qui
est presque la méme que celle de la proposition 4, en prenant en compte les spécificités
de la composition paralléle | (notamment 'utilisation de deadlines), comme nous ’avons
fait dans la preuve précédente.

Concernant les clauses respect de la stabilité et sensibilité a la divergence, elles sont égale-
ment vérifiées. Concernant la sensibilité a la divergence, comme les 7-transitions de A|C
sont les actions de A\(B U C) ('ajout de C' & A n’ajoute pas de 7-transitions) et que
A <s,. B, alors il n’existe pas de 7-cycles non-zénon dans A|C'. Concernant le respect de

la stabilité, la preuve est ici immédiate du fait que A <s,. B.
O

PROPOSITION 11 Soit A, B, C et D des automates temporisés avec deadlines. Les actions
internes de B|D sont renommées par 7. Si A <s,. B, C =s,. D et A|C ne contient pas
de T-cycles non zénon, alors A|C' <s,. B|D.

PREUVE. Immédiate grace a la proposition 10. OJ
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6.2.2 Utilisation des modes MIN et MAX pour la synchronisation

Différents modes de synchronisation ont été proposés pour étre utilisés avec cette
composition paralléle : les modes AND, MAX et MIN. Tous les résultats que nous avons
énoncés jusqu’a présent concernaient uniquement le mode AND. Nous étudions & présent
ce qu’il en est lors de I'utilisation des modes MAX et MIN. Nous noterons par la suite
|anDs |mn et |arax Vopérateur | suivant s’il utilise un mode de synchronisation AND,
MIN ou MAX.

Mode MIN

Le mode MIN correspond a une synchronisation avec interruption, c’est-a-dire que
dés que 'une des actions participant & la synchronisation peut étre effectuée, elle force
I’exécution de la synchronisation si 'autre action peut étre effectuée dans le futur. La
garde de I’action synchronisée est modifiée pour prendre en compte ce point de vue (cf.
section 4.1.2).

Tout comme pour le mode AND, cette modification consiste en fait & renforcer la garde,
permettant ainsi aux clauses concernées, la simulation stricte et 1’égalité des délais d’étre
respectées. Nous avons les propositions suivantes pour le mode MIN.

PROPOSITION 12 Soient A et B deux automates temporisés avec deadlines, et A|yinB
Pautomate résultant de leur composition avec l’opérateur |yrrn, ot les actions internes de
B sont renommées par 7. St B ne contient pas de T-cycles non zénon alors A|yinB <s,,

A.

PROPOSITION 13 Soient A, B et C trois automates temporisés avec deadlines. Si A <s,.
B alors A|M[NC jgds B‘M[NC.

PROPOSITION 14 Soit A, B, C et D des automates temporisés avec deadlines. Les actions
internes de BlyinD sont renommées par 7. Si A <5, B, C =<s,. D et BlyinD ne
contient pas de T-cycles non zénon, alors A|yinC =s,, BlminD.

Mode MAX

Le mode MAX correspond & une synchronisation avec attente, ¢’est-a-dire que si I’'une
des actions participant a la synchronisation est activable, elle attend que 'autre le soit
aussi pour que l’action synchronisée ait lieu. Il suit immédiatement de cette descrip-
tion informelle que la clause simulation stricte n’est pas vérifiée. La figure 6.3 illustre ce
probléme. Dans cet exemple, on considére deux automates temporisés A et B, et leur
composition avec I'opérateur |y, 4y (pour plus de lisibilité, nous n’avons représenté qu’une
transition partant de I’état initial de chaque automate). Supposons que les actions a et b
se synchronisent. La garde de a|b en mode MAX est alors égale a :

(x<BHAN/z<T)V(/ x<bAzx<T)=x<5Vy<T.
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Supposons que l'on souhaite intégrer A dans B, et donc vérifier que A|yaxB <s,. A.
On voit ici précisément que la clause simulation stricte n’est pas vérifiée. En effet, dans
Al|pax B, la transition a|b peut étre prise tant que © = y < 7, alors que dans A, la tran-
sition a ne peut étre prise que jusqu’a x < 5.

(ql,qé)
false, A\, a

r <5 \a
A : - = Qano fh;@h

M .1’<5\/y<7 .
. . Aa|b

B . %Q y§77A7a ©> QO»Ch
false, A\, b Q

F1G. 6.3 — Le mode MAX ne vérifie pas la simulation stricte

Des arguments similaires peuvent étre donnés dans le cas de la compatibilité et de la

compositionnalité. Ainsi, les propositions 9, 10 et 11 ne sont plus vraies si I’on considére
le mode de synchronisation MAX.

REMARQUE 6.1. On remarquera qu’ici, pour plus de simplicité, nous avons considéré

qu'un seul mode de synchronisation pouvait étre utilisé lors de la composition de
deux automates. En pratique, il est tout a fait possible de mélanger tous ces modes
lors d’une composition : certaines actions se synchronisant en mode AND, d’autres
en mode MIN, et d’autres encore en mode MAX. Les résultats concernant les pro-
priétés des T-simulations temporisées dépendent alors des modes utilisés. Les pro-
positions 9, 10 et 11 sont vraies lorsque les modes de synchronisation utilisés sont
AND et/ou MIN. En revanche, ce n’est pas le cas pour le mode MAX.

REMARQUE 6.2. Dans toute cette section, nous nous sommes focalisés sur les proprié-

tés de la T-simulation temporisée DS par rapport a I’opérateur de composition a la
CCS. Remarquons que la 7-simulation temporisée posséde les trois propriétés d’in-
tégration, compatibilité et compositionnalité. En effet, la 7-simulation temporisée
DS est définie a partir de cette 7-simulation temporisée en ajoutant deux clauses :
la sensibilité a la divergence et le respect de la stabilité. Comme les trois propriétés
sont vraies pour la 7-simulation temporisée DS, modulo des hypothéses pour la sen-
sibilité a la divergence, alors elles le sont également pour la 7-simulation temporisée,
sans hypothéses.
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6.2.3 Bilan

Comme précédemment, nous effectuons un bilan concernant la préservation de proprié-
tés lors d’une intégration de composants et la vérification compositionnelle du raffinement.
Nous remarquons que, sous certaines hypothéses (pas de blocages dans le composant a
intégrer, absence de 7-cycles dans I’environnement, utilisation des modes de synchronisa-
tion AND et MIN), la 7-simulation temporisée DS est adaptée a I'opérateur | : intégration
correcte assurée gratuitement, ainsi que la propriété de compatibilité. Ces propriétés garan-
tissent immédiatement qu’une intégration de composants effectuée a ’aide de 'opérateur
| préserve toutes les propriétés MITL. La compositionnalité peut également étre assurée,
mais au prix d’une vérification globale de la sensibilité a la divergence.

La 7-simulation temporisée est quant & elle bien adaptée a 'opérateur | puisque les trois
propriétés d’intégration, de compatibilité et de compositionnalité sont garanties dans ce
cas.

6.3 Conclusion

Trois propriétés principales des simulations vis-a-vis des opérateurs de composition

sont nécessaires pour montrer leur intérét dans le cadre de la modélisation incrémentale
des systémes temporisés a base de composants : la compatibilité des relations avec les
opérateurs de composition, la propriété d’intégration en vue d’une intégration de compo-
sants, et enfin la compositionnalité pour le raffinement.
Nous résumons a présent les résultats présentés dans ce chapitre. L’objectif était d’étu-
dier si les relations de simulation définies possédent les trois propriétés précédentes par
rapport aux deux opérateurs de composition considérés dans ce document. Nous exposons
par la suite les résultats obtenus concernant ces trois propriétés pour d’autres relations
de simulations définies dans la littérature.

Synthése

Les résultats obtenus sont résumés dans le tableau 6.1. Le tableau 6.2 donne une inter-
prétation de ces résultats en termes de préservation de propriétés lors d’un développement
incrémental. Les abréviations hyp. diwv. 1 et hyp. div. 2 pour “hypothése sur la sensibilité
a la divergence 1 et 2” expriment le fait que les propriétés sont vraies sous des hypothéses
concernant ’absence de 7-cycles (ces hypothéses sont celles respectivement données dans
les propositions 9 et 11).

Ces tableaux montrent que les deux relations sont bien adaptées lorsque 'opérateur
considéré est l'opérateur | ¢ la CCS avec priorités, quand les modes de synchronisation
AND et MIN sont utilisés. En particulier, pour la propriété d’intégration, une condition
suffisante simple pour la sensibilité a la divergence permet de garantir cette propriété.
Les deux relations sont de plus compatibles avec cet opérateur. La propriété de compo-
sitionnalité peut également étre garantie, mais au prix d’une vérification de la sensibilité
a la divergence qui, elle, est non compositionnelle. Seule I'utilisation du mode MAX ne
permet de garantir aucune propriété. Il est cependant a noter qu’en pratique, le mode le
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Opérateur a la CSP Opérateur a la CCS + priorités
AND | MIN | MAX
T-simulation temporisée
Intégration OK OK OK nOK
Compatibilité OK OK OK nOK
Compositionnalité OK OK OK nOK
T-simulation temporisée DS
Intégration nOK OK (hyp. div. 1) | OK (hyp. div. 1) | nOK
Compatibilité nOK OK OK nOK
Compositionnalité nOK OK (hyp. div. 2) | OK (hyp. div. 2) | nOK

TAB. 6.1 — Bilan des propriétés des simulations par rapport aux opérateurs de composition

Opérateur a la CSP | Opérateur a la CCS + priorités

AND ‘ MIN MAX

Propriétés préservées

MITL,

par intégration stireté absence de blocages, -
de composants non-zénonisme
(hyp.div. 1)
Propriétés préservées MITL,
par une vérification sireté absence de blocages, -

non-zénonisme
(hyp. div. 2)

compositionnelle
du raffinement

TAB. 6.2 — Bilan pour la préservation de propriétés lors du développement incrémental

plus utilisé reste le mode AND.

La T-simulation temporisée est bien adaptée a 1’utilisation de 'opérateur a la CSP. En
revanche, ce n’est pas le cas de la 7-simulation temporisée DS. Toutefois, il reste possible
de bénéficier des atouts de cette simulation en termes de préservation de propriétés, au
prix d’une vérification algorithmique de la relation.

Si, dans les autres cas de figure, I'utilisation des 7-simulations comme cadre formel au
développement incrémental a un intérét pratique certain, ce n’est pas nécessairement le
cas pour la 7-simulation temporisée DS et ’opérateur a la CSP. En effet, il est nécessaire
d’étudier si la vérification systématique de la 7-simulation temporisée DS pour garantir
la préservation de propriétés n’enléve pas d’intérét aux méthodes de développement in-
crémental, lorsqu’elles sont formalisées par cette relation. Par exemple, dans le cas d’'une
intégration de composants, une question essentielle est de savoir si la vérification locale
des propriétés et la vérification de la préservation, par le biais de la 7-simulation tempo-
risée DS, est plus efficace qu'une vérification classique de ces propriétés, directement sur
le modéle complet du systéme. Cette efficacité peut notamment étre évaluée en termes de
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temps de calcul.

La partie suivante est justement dédiée a cette étude. Nous présentons dans le chapitre
7 les algorithmes mis en place pour vérifier la 7-simulation temporisée DS. Puis, le chapitre
8 présentera le prototype réalisé pour la vérification de cette simulation, pour des systémes
a base de composants utilisant 'opérateur ¢ la CSP. Nous finirons dans le chapitre 9
par évaluer 'impact en pratique de l'utilisation de cette simulation en présentant les
expérimentations menées.

Comparaison avec d’autres travaux

Dans le chapitre précédent, deux autres relations de simulation temporisée, précé-
demment définies dans la littérature, ont été identifiées : la simulation temporisée de
[TAKB96, Tas98], et la ready simulation temporisée de [JLS00]. Ces deux relations peuvent
étre comparées a la 7T-simulation temporisée définie. Rappelons que nous n’avons pas
trouvé dans la littérature de notion de simulation se rapprochant de la 7-simulation tem-
porisée DS, c’est-a-dire incluant des conditions supplémentaires pour prendre en compte
notamment la préservation de propriétés de vivacité.

Dans ce chapitre, nous avons souligné 'importance des propriétés d’intégration, de
compatibilité et de compositionnalité. La simulation temporisée posséde ces propriétés
vis-a-vis d’un opérateur définissant une composition totalement synchrone. La ready si-
mulation temporisée est la notion de simulation qui se rapproche le plus de la 7-simulation
temporisée que nous avons définie. En particulier, sa définition prend en compte la pré-
sence d’actions non-observables. Elle posséde les trois propriétés vis-a-vis d’un opérateur
de composition utilisant le méme paradigme que celui que nous avons nommé CSP. Cepen-
dant, a la différence de ’étude effectuée dans la section 6.1.1, une hypothése est effectuée
sur 'absence d’activité interne dans les automates (c’est-a-dire ’absence de 7-transitions)
pour bénéficier des trois propriétés. En particulier, la propriété de compositionnalité est
exprimée de la maniére suivante : si A < B et C < D, et que B et D ne possédent pas
d’activité interne, alors A||C' < B||D, ot < est la relation de ready simulation tempori-

séelt.

14 Rappelons que la ready simulation temporisée permet de prendre en compte des variables partagées.
Des hypothéses sur les variables partagées de A, B, C et D sont donc également effectuées pour cette
propriété de compositionnalité.
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Dans les chapitres précédents, nous avons présenté des relations de T-simulations tem-
porisées, ainsi que leurs facultés a préserver des propriétés linéaires, et avons étudié leur
compatibilité avec différents opérateurs de composition. Les définitions données jusqu’a
présent étaient formulées & un niveau sémantique, c’est a dire sur les configurations des
automates temporisés.

Or, un automate temporisé possédant un nombre infini de configurations, il est im-
possible d’implanter directement la définition sémantique donnée dans le chapitre 5. En
pratique, les outils d’analyse et de vérification des automates temporisés utilisent la repré-
sentation symbolique basée sur les zones, présentée dans le chapitre 2. Nous redéfinissons
dans ce chapitre les relations de simulations sur les zones, et montrons que cette relation
symbolique implique la relation sémantique sur les configurations.

7.1 Les m-simulations temporisées sur les zones
Nous nous concentrons dans ce chapitre sur la 7-simulation temporisée DS. La dé-
finition symbolique pour la 7-simulation temporisée (appelée Z) peut étre obtenue trés

simplement, en ne gardant de la 7-simulation temporisée DS que les clauses la concernant.

Nous voulons définir la relation au niveau symbolique dans 'objectif de la vérifier
algorithmiquement a la place de la relation sémantique. Toutefois, il est nécessaire que

105
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les résultats obtenus pour cette vérification impliquent les résultats qui auraient été obte-
nus avec la définition sémantique de la relation. Notons ici qu’une implication suffit pour
bénéficier des propriétés de préservation, de compatibilité et de compositionnalité de la
relation au niveau sémantique. Avant de donner la définition de cette relation symbolique
et de prouver formellement cette implication, nous commencons par présenter intuitive-
ment les clauses caractérisant cette relation.

Considérons deux graphes de simulation SG; et SGo, z; un état de SG; et 2o un état
de SG,. Commencons tout d’abord par la clause concernant les transitions de temps.
Lors de la définition des graphes de simulation, nous avons expliqué intuitivement que le
temps s’écoule implicitement @ [’intérieur des états symboliques du graphe, c’est-a-dire
que les transitions de temps sont effectuées en quelque sorte a [l’intérieur de ces états.
Ainsi, dans la définition symbolique de la relation, la clause égalité des délais est définie
par l'inclusion du polyhédre de z5 dans celui de z; (modulo une projection sur ’ensemble
d’horloges X; de SGy). Ainsi, le temps ne pourra pas s’écouler plus dans 2z, qu’il ne le
pouvait dans z;.

Etudions a présent la clause simulation stricte, illustrée par la figure 7.1.

2
z : modulo projection f z
1 ( proj 2
sur X;)
= — - - - - - — - — A
st
el ) (label(ey) = label(ey))
- — — — — — — — — — — —
st

F1G. 7.1 — Clause simulation stricte au niveau symbolique

La définition que nous donnons au niveau des états symboliques est basée sur la pro-
priété de post-stabilité du graphe de simulation. Cette propriété permet d’assurer que,
étant donnée une transition z — 2/, tous les successeurs des configurations de z effectuant
e sont dans 2’. Ainsi, la clause simulation stricte est définie de la méme facon qu’au niveau
sémantique, en imposant que si la transition z, — 2}, existe, alors une transition z; =3 2]
existe également telle que e; et e; ont la méme étiquette. Le graphe de simulation ne
posséde pas la propriété de pré-stabilité, c’est a dire qu’une transition symbolique z = 2/
n’implique pas que tous les états de z puissent effectuer la transition e. Nous devons im-
poser une condition supplémentaire : les configurations de 2z, effectuant cette transition e,
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correspondent toutes a une configuration de z; effectuant la méme transition e;, modulo
une projection sur les horloges identiques. Cette condition permet d’assurer qu’il n’existe
pas de transition discréte inscrite dans z, <> 2} ne correspondant 3 aucune transition
discréte inscrite dans z; = z1. Dans la figure 7.1, la partie hachurée dans chaque état z;
et 25 correspond a I’ensemble de configurations de z; et 2o effectuant respectivement les
transitions e; et es (ce que nous dénoterons par la suite par un prédicat nommé src_val).

Les autres clauses (bégaiement des 7-transitions, respect du décor des états, respect
de la stabilité et sensibilité a la divergence) sont une simple extension de la définition
sémantique. Notamment, pour la sensibilité a la divergence, nous étendons la notion de
T-cycles non zénon aux graphes de simulation.

T-cycles non-zénon dans un graphe de simulation. La définition donnée sur les
exécutions d’un automate temporisé peut étre étendue directement aux chemins d’un
graphe de simulation. Ainsi, on dit qu'un graphe de simulation SG ne contient pas de
T-cycles non-zénon si :
V7, k- (r € II(SG) A non — zenon(w) ANk > 0=

e

' e (K > kN(m k) — (m, k' + 1) Alabel(e) # 7)).

Nous définissons a présent la version symbolique de la 7-simulation temporisée DS. Nous
avons utilisé les mémes noms pour les clauses de la définition pour bien faire apparaitre la
correspondance avec la définition sémantique. L’opérateur src_val(z, e, 2’) utilisé dans
la clause 1 représente I’ensemble des valuations de 1’état z & partir desquelles ’état 2’ est
atteint par la transition e. Formellement, src_val(z, e, z') = poly(pre(e, z') N 2)

DEFINITION 13 (7-SIMULATION TEMPORISEE DS SYMBOLIQUE) Soient SGi = (Z1,zo,,
Labels;, &) et SGy = (Zs,zo,, Labelsy, &) deuzx graphes de simulation, obtenus respecti-
vement & partir de deuzr automates temporisés A, et As. La T-simulation temporisée DS
symbolique Z4, est la plus grande relation binaire incluse dans Zy X Zq, telle que 2024521
st les conditions suivantes sont vérifiées :
1. Simulation stricte :
2 3 2h A label(ey) € Labels; =
32} - (21 = 2} A label(e;) = label(es) A
src_val(zs, e, 25) | x, C src_val(zy, e, 2]) N 25 Z4s 21).
2. FEgalité des délais et respect des valuations des horloges communes :
poly(z)]x, C poly(z1).
3. Bégaiement des T-transitions :
2 3 2, N label(ey) =T = 2 2y 21.
4. Respect du décor des états :
(disc(zy),disc(z1)) E. P..
5. Sensibilité o la divergence :
SG4y ne contient pas de T-cycles non zénon.
6. Respect de la stabilité :
(poly(z2)\free(disc(z2))]|x, C poly(z)\free(disc(z)).
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Comme pour les définitions sémantiques, nous étendons cette relation aux graphes de
simulation.

DEFINITION 14 (EXTENSION DE Z;; AUX GRAPHES DE SIMULATION) Soient SG; et SGo

deuz graphes de simulation, dont les états initiaur sont respectivement zy, et zp,. On dit
que SG1 DS-1-simule SGq, noté SGy <z, SG1, St 20, 24520, -

7.2 Implication des relations

Nous avons prouvé précédemment que la 7-simulation temporisée DS S,, préserve
toutes les propriétés MITL. Pour bénéficier de cette préservation au niveau des graphes
de simulation, nous allons prouver que cette relation est impliquée par sa version symbo-
lique Z4; (lemmes 7 et 8). En d’autres termes, nous allons prouver que si un graphe de
simulation DS-7-simule un autre graphe de simulation, alors 'automate temporisé duquel
est issu le premier DS-7-simule également 'automate temporisé duquel est issu le second
(théoréme 5).

LEMME 7 Soient A un automate temporisé et ¢ la plus grande constante apparaissant
dans une contrainte de A. Soit SG(A,c) le graphe de simulation construit & partir de A.
Si A ne contient pas de T-cycles non-zénon, alors SG(A,c) ne contient pas de T-cycles
non-zénon, et inversement.

PREUVE. La preuve découle directement du lemme 3. 0

LEMME 8 Soient SG, et SGy deux graphes de simulation. On considére (q1, (1) et (ga, Ca)
deuz états respectifs de SGy et SGo tels que (q2,(2) Zas(q1,(1). On a : pour chaque confi-
guration (qa,ve) de (qo, (o), il existe une unique configuration (qi,v1) de (q1,¢1) telle que
(G2, v2)Sus(q1,v1). Formellement :

(92,C2) Zas (q1,G) = Yvg - (v2 € G = Ty - (v1 € G A (Go,v2) Sas (q1,01))) (%) -

PREUVE. La preuve est effectuée par induction point-fixe.

Nous définissons une fonction F : Zy X Zy — Zy X Z; de la maniére suivante. Si
Z4s C Zy x Zy, alors ((q2,C2), (q1,¢1)) € F(Z4s) ssi les clauses de la définition 13 sont
vérifiées, c’est a dire :

1. Simulation stricte :

2 3 2 A label(ey) € Labels; =
32, - (21 S 2} A label(e;) = label(ey) A
src_val(zs,eq, 25) |x, € src_val(zi, e, 2)) A 2 Z4s 21).
2. Bégaiement des T-transitions :
2 3 2L Nlabel(ey) =T = zb 24 21

3. Respect du décor des états :
(disc(zz),disc(z1)) . P..
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4. Respect des valuations des horloges communes :
poly(z)]x, C poly(z1).

5. Sensibilité a la divergence :
SG4 ne contient pas de 7-cycles non zénon.

6. Respect de la stabilité :
(poly(zz)\free(disc(z2))|x, C poly(z1)\free(disc(qy)).

Dans la définition 14, nous nous intéressons donc au plus grand point fixe de F. La
fonction F est trivialement monotone (et les ensembles Z5 et Z; finis), ainsi nous pouvons
raisonner inductivement sur les pré-points fixes de cette fonction.

Le principe de cette induction est le suivant : étant donné un prédicat P, cette induc-
tion permet de prouver P(Zy), en prouvant P(F(Z,)), et en prenant comme hypothése
d’induction que P(Zy) est vrai.

Par conséquent, nous supposons que (%) est vrai pour Z, et prouvons que (x) est égale-
ment vrai pour F(Zy). En d’autres termes, nous voulons prouver que :

((q2, C2)s (q1,€1)) € F(2as) = Yva - (v2 € @ = Fvg - (v1 € (1 A (g2, v2)Sas(q1,v1)))

La relation Sy est la plus grande 7-simulation temporisée sur Sy x S;. Nous allons
considérer chacune des clauses de la définition de cette simulation, en rappelant & chaque
fois, pour plus de lisibilité, ce que nous cherchons a prouver. Nous commencons par la
clause Respect des valuations des horloges communes qui sera utilisée dans la preuve des
autres clauses.

1. Respect des valuations des horloges communes : Nous voulons ici prouver que

((q2,¢2), (q1,C1)) € F(Zas) = Vuo - (2 € (o = vy - (01 € (L Ava]x, = 1)).

Par définition de F, si ((g2, (2), (¢1,C1)) € F(Zas), alors poly((2)|x, € ¢i. La preuve
est ici immeédiate par définition de l'opérateur | de projection avec restriction de
dimension.

2. Simulation stricte : nous voulons ici prouver

((g2,C2), (q1,C1)) € F(Zas) = Yo - (va € (2 A (ga,v2) = (gh,v5) A label(es) €
Labels; =

Juy - (1 € G A (qu,01) BN (qy,v}) A label(ey) € Labelsy A (¢h, v5)Sas(q), v7)))-

Considérons une transition (gy,vs) = (gb,v}) telle que label(ey) € Labels,. Par
construction du graphe de simulation, si une telle transition existe, alors une tran-
sition (ga, (o) = (qb, () existe dans SG(A c), telle que vy € (5 et vy € (5. Comme
((g2,C2), (q1,¢1)) € F(24s), il existe une transition (qi,¢;) = (q},¢]) telle que
label(e;) = label(ey) satisfaisant la clause 1 de la définition de F. En particu-
lier, nous avons donc (¢4, (5)Z4s(q), (7). Comme cette transition existe, alors, par
construction du graphe de simulation, il existe au moins une transition discréte (sé-
mantique) inscrite dans cette transition.
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D’autre part, nous avons déja prouvé qu’il existe v; € (3 tel que vz |x, = v;. Comme
src_val((qe, Ca), €2, (¢5, (%)) ] x, € src_val((qi,¢1),e1, (g1, ¢1)), alors il existe une
transition discréte (q1,v,) = (¢}, v}) telle que v} € (.

I1 reste alors a prouver que (g5, v5)S4s(q), v}). L’action étiquetant e, est une action
observable de A;. On sait ainsi que la transition remet a zéro les mémes horloges de
X que ey, c’est a dire que reset(es) N X; = reset(e;). De plus, comme vs | x, = vy,
et que par définition

vy = [reset(ey) := 0]vg et v] = [reset(e;) := 0]y

alors on a v}] x, = vi. Comme (¢}, (5)Zas(q, (1), et que (%) est vrai pour Zg, alors
on a bien (gb, v})Sas(qy, v)).

3. Egalité des délais : on veut prouver que

(2, C2), (q1,C1)) € F(Z24s) =
Yoy (vg € (oA (ga, v2) 4 (g2, V) = Fvu1-(v1 € GA(q1, 1) 4 (q1,v1)A(q2, v5)Sas(q1,v7))).-

Les transitions de temps qui apparaissent dans un graphe sémantique n’apparaissent
plus explicitement en tant que transition dans le graphe de simulation associé. In-
tuitivement, on peut dire que le temps s’écoule a l'intérieur des zones. Considé-
rons une transition (ga,vs) — (qo,v)) dans la zone (go, (o) (Clest & dire vy € (s
et v, € (). Considérons également la valuation v; € (; telle que vs]x, = vy
(cette valuation existe par la clause respect des valuations des horloges communes).
Comme (o |x, C (i, il existe une transition (q;,v;) N (q1,v)) telle que v} € (; et
v] = vh]x,. L’hypothése d’induction permet de dire qu’il existe une valuation v
telle que (go, v5)Sas(q1, v]) telle que v} = vh]x, et donc v = v}. Il suit donc qu’on
a bien (qo, v5)S4s(q1, v])-

4. Bégaiement des T-transitions : nous voulons ici prouver

((g2,C2), (41, Q1)) € F(Zas) =
Y- (vg € GA(ge,v2) 3 (gh, vh) Alabel(ey) = 7 = Juy-(vy € G, v5)Sus(qr, v1)))-

Considérons une transition (ga, v2) = (g}, v4) telle que label(ey) = 7. Par construc-
tion du graphe de simulation, une transition (g2, (2) <> (g5, () existe dans SG(A, c),
telle que vy € (3 et v} € ¢4 Comme ((g2,2), (¢1,¢1)) € F(Z4s), alors par définition
de F, on a (¢, (5)Z4s(q1,¢1)- On a déja prouvé qu'il existe une valuation v; € (§
telle que v; = vy] x,. Il reste a prouver que vj|x, = v;. Comme les T-transitions ne
remettent a zéro que les horloges de X\ Xy, seules les valuations des horloges de X,
sont modifiées dans v, par rapport a v,. On a donc bien v4 | x, = v;.

Comme (¢5, ¢5) Z4s(q1, (1), et que () est vrai pour 2, alors on a bien (g5, v5)S4s(q1, v1)-

5. Respect du décor des états : immédiat par définition de F.

6. Sensibilité a la divergence : immédiat par le lemme 7.
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7. Respect de la stabilité : on veut ici prouver que

si (G2\free(q2))]x, C Ci\free(q:)
alors Vv, - (vg € (o A vy & free(qe) = Juy - (v1 € (3 A vy & free(qr))).

De maniére équivalente, on a :

siVo- (v e ((\free(qa))]x, = ' - (v € (1\free(q1) NV =0))
alors Vv - (vg & free(qs) = Jvy - (v1 & free(q) A vax, = v1)).

Par conséquent, on a immédiatement (x) est vrai pour F(Z;s).

O

THEOREME 5 Considérons deuzr automates temporisés Ay et As, et leurs graphes de si-
mulation respectifs SG1 et SGay. S1 SGy =z, SG alors Ay <s,, Aj.

PREUVE. Comme SGy <z, SGy alors 2y, Z4s 20, . Considérons les configurations initiales
S0, €t Sp, de Ay et Ay. Par définition, sg, € 2y, et so, € 2p,. Par le lemme 8, on sait que
So, est en relation (w.r.t. Sys) avec une unique configuration s dans zp,. Par définition de
Sas, les valuations sur X; de s et sg, sont égales. Il suit donc s = sg, et que s¢,Sgs50,. U

7.3 Vers l’algorithme

Nous détaillons dans cette section 1’algorithme permettant de vérifier la 7-simulation
temporisée DS symbolique. On considére pour cela deux graphes de simulation SG5 et
SG et on vérifie que SGo =z, SG. Cette vérification est effectuée en deux temps :

1. la premiére phase consiste a détecter les 7-cycles non zénon,

2. la seconde phase consiste & vérifier la 7-simulation temporisée symbolique et le
respect de la stabilité.

7.3.1 Détecter les T-cycles non zénon

Pour cette détection, nous utilisons U'algorithme full DFS (full Depth First Search)
défini dans [Tri98, TYBO05|. Cet algorithme a été initialement mis en place pour tester le
vide d’un automate de Biichi temporisé, dans le cas d’'une condition d’acceptation per-
sistante, ou & partir d’'un point, ’automate ne visite plus que des états d’acceptation.
L’algorithme consiste a détecter les cycles non zénon d’un automate ne contenant que des
états d’acceptation. Pour cela, il explore tous les chemins d’un graphe de simulation et les
stocke dans une pile. L’exploration d’un chemin s’arréte dés lors que I'on visite un état
déja présent dans la pile, signifiant qu'un cycle élémentaire a été détecté. Il ne reste alors
plus qu’a tester si ce cycle est non zénon et ne contient que des états d’acceptation.

L’algorithme 7.1 présente ’adaptation que nous en avons faite pour détecter les 7-
cycles non zénon. Dés qu’un cycle est détecté, nous testons s’il est non zénon et si toutes
les transitions de ce cycle sont étiquetées par 7. Les procédures Sommet, Empiler et
Depiler représentent les opérations classiques sur les piles, permettant de récupérer le
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sommet d’une pile, d’ajouter ou de supprimer un élément dans la pile. La procédure
Partie(Pile,e) permet de récupérer tous les éléments de la pile Pile empilés a partir
de ’élément e. La procédure Suivant(Pile,e) permet de récupérer I’élément qui suit e
dans la pile Pile (c’est-a-dire I’élément empilé aprés e). La procédure non zenon est
définie comme dans |Tri98| et effectue un test syntaxique pour tester le non-zénonisme
d’un chemin. Ce test consiste a vérifier que, dans le cycle, il existe une horloge = qui est
remise a zéro a un point ¢ du cycle, et que x posséde une borne inférieure & un point j du
cycle. Cela permet d’assurer qu’au moins une unité de temps s’écoule a chaque passage
dans le cycle.

ALGORITHME 7.1. UNE full-DFS POUR DETECTER LES 7-CYCLES NON ZENON
sensibilite divergence(SG){

Pile := {2}

retourne 7_cycles non_zenon()

}

7_cycles_non_zenon(){
z := Sommet(Pile)
cycle := faux
tant que 3 z > z’ et cycle = faux
siz' ¢ Pile alors
Empiler(z’,Pile)
cycle :=7_cycles_non_zenon()
Depiler(Pile)
sinon
si Vz; € Partie(Pile,z’),3z; > Suivant(Pile,z;)
et non_zenon(Partie(Pile,z’)) alors
retourne vrai
fin tant que

retourne cycle

}

7.3.2 Vérifier la 7-simulation temporisée DS symbolique

L’algorithme 7.2 permet de vérifier la 7-simulation temporisée DS symbolique entre
deux graphes de simulation SG; et SGs, étant donné un prédicat de collage P.. Formel-
lement, il vérifie SGo <z, SGy. Cette vérification est en O((|Z:] + |&1]) x (| Za] + |E2))),
ou Z; et &, pour 1 = 1,2, sont les ensembles d’états et de transitions de chaque SG;.
L’algorithme est découpé en quatre parties, dont la principale est verification Zy,.

Pour cela, une procédure verif Z et respect stabilite effectue un parcours en
profondeur d’abord de SGy et SG; de maniére conjointe, et a chaque étape, vérifie les
clauses de la définition 13. Un ensemble Visites permet de stocker les couples d’états en
relation déja parcourus, et une pile Pile permet de stocker les couples d’états qui sont
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en cours de vérification. Cette pile permet également de retourner des diagnostics dans le
cas ou la relation n’est pas vérifiée.

Les algorithmes condition simulation stricte et respect stab ne sont en réa-
lité présents qu’en tant que raccourci pour alléger I’écriture de 1’algorithme précédent
verif Z et respect stabilite. Ils ne sont respectivement qu'une réécriture algo-
rithmique de la condition de la clause 1 (simulation stricte) et de la clause 6 (respect de
la stabilité) de la définition 13 de la 7-simulation temporisée DS symbolique.

7.4 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté une version symbolique des 7-simulations tem-
porisées, jusqu’alors définies & un niveau sémantique. Nous avons montré que, lorsque
ces relations symboliques sont établies, elles bénéficient des propriétés des relations sé-
mantiques correspondantes, que ce soit au niveau de la préservation de propriétés (MITL,
absence de blocage et non-zénonisme), ou de la compatibilité et de la compositionnalité
avec les opérateurs de composition || et |.

Dans la partie suivante, nous mettons en ceuvre I'utilisation de la 7-simulation tem-
porisée DS symbolique, et de ses propriétés, pour étudier son intérét en pratique. Nous
commencons dans le chapitre suivant par présenter 1’outil que nous avons développé et
qui implante notamment la vérification de cette relation, dans le cadre d’une modélisation
incrémentale par intégration de composants.
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ALGORITHME 7.2. VERIFICATION DE LA 7-SIMULATION TEMPORISEE DS SYMBOLIQUE

verification Z45(SGa, SG1,Pc){
si (sensibilite divergence(SGy)) alors
retourner faux
sinon
Pile := {(zo,,Z0,)}
Visites:={)
retourne verif Z et respect stabilite()

}

verif Z et respect stabilite(){
simul ok :=vrai
(z9,21) := sommet(Pile)
si poly(za)]x, € poly(z:) A (disc(za),disc(zi)) FP. A respect stab(zs,z;) alors
tant que J une transition z, e z5 de SGy et que simul ok = vrai
si label(ey) € Labels; alors
si Jz; 3 2] t.q. label(e;) = label(ey) A
condition simulation stricte(zi,es,z},zs, eq,z5) = vrai alors
si (zh,2z)]) & Visites et (z5,2z}) ¢ Pile
Empiler((z5,z}),Pile)
simul ok :=verif Z et respect stabilite()
Depiler(Pile)
sinon
retourner faux
sinon
si (z},z]) ¢ Visites et (z5,2}) ¢ Pile
Empiler((z5,2z),Pile)
simul ok :=verif Z et respect stabilite()
Depiler(Pile)
fin tant que
sinon
retourner faux

si simul ok = vrai alors Visites := Visites U {(z2,21)}
retourner simul_ ok

}

condition simulation stricte (z1,e1,2],22,e2,25){
si (src_val(zy, eq, z5)]x, C src_val(zy,es,z;)) alors
retourner vrai
sinon

retourner faux

}

respect stab (z,z1){
si (poly(za)\free(disc(za)))]x, € poly(zi)\free(disc(z;)) alors
retourner vrai
sinon
retourner faux
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Dans ce document, nous avons proposé d’utiliser une méthode alternative pour véri-
fier les propriétés de systémes temporisés & composants. Cette méthode est basée sur la
préservation des propriétés durant une modélisation incrémentale de ces systémes, plutot
que sur une vérification directe sur le modéle complet.

Pour les propriétés locales des composants, cette méthode permet de ne les vérifier que
sur ces composants, plutot que sur le modéle complet, puis de garantir qu’une intégration
de ces composants dans un systéme préserve ces propriétés. Pour les propriétés globales,
une possibilité est d’utiliser une modélisation par raffinement. Il s’agit de considérer un
modéle abstrait pour chaque composant. Une vue compléte du modéle peut ensuite étre
obtenue par composition de ces composants abstraits, et les propriétés globales du sys-
téme peuvent étre vérifiées sur cette abstraction. Chaque composant est alors raffiné, et
le modéle concret (raffiné) complet du systéme est obtenu par composition des versions
raffinées de chaque composant. La préservation des propriétés est alors garantie par le
raffinement du modéle complet, qui lui-méme doit étre établi comme une conséquence du
raffinement de chaque composant (propriété de compositionnalité du raffinement).

Dans le chapitre 5, nous avons montré que des relations de simulation temporisées peuvent
étre utilisées afin de garantir la préservation de propriétés linéaires, exprimées en MITL.
Puis, dans le chapitre 6, nous avons établi le lien entre ces simulations et les méthodes de
développement incrémental, en établissant comme bilan :

1. L’opérateur de composition | est adapté au développement incrémental formalisé par
les 7-simulations définies, pour la préservation de toute propriété exprimée en MITL,
mais également pour la préservation du non-zénonisme et des propriétés d’absence
de blocage (sous les conditions données dans le chapitre 6),

115
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2. L’opérateur || n’est adapté que lorsque seules les propriétés de sireté doivent étre
préservées.

Pour montrer I'intérét de cette méthode par préservation en pratique, nous souhaitons
la comparer avec les méthodes classiques de vérification, s’appliquant directement sur le
modele global. En particulier, nous nous concentrons dés a présent sur un développement
incrémental par intégration de composants. Nous nous intéressons a la préservation des
propriétés locales des composants par intégration de composants. Dans le premier cas,
avec l'opérateur ¢ la CCS |, le gain en pratique est immédiat, car toutes les propriétés
linéaires locales aux composants sont préservées automatiquement. Ainsi, les propriétés
locales des composants peuvent étre vérifiées sur ces composants, de taille plus petite
que le modéle complet, ou la vérification par model-checking souffrira moins de I'explo-
sion combinatoire induite par le produit des composants. Dans le second cas, seules les
propriétés de siireté sont préservées automatiquement par 'opérateur @ la CSP ||. Pour
garantir la préservation d’autres types de propriétés, telles que les propriétés de vivacité
et de réponse bornée, la T-simulation temporisée DS doit étre vérifiée.

Pour cela, nous avons développé 1'outil VesTA (Verification of Simulations for Timed
Automata). L’objet de ce chapitre est de présenter cet outil. Nous commencerons par une
présentation générale dans la section 8.1. Puis, nous décrirons son architecture dans la
section 8.2. Enfin, la section 8.3 expliquera comment utiliser I’outil.

8.1 Présentation générale

VesSTA considére des systémes temporisés modélisés & base de composants, et se fo-
calise sur une modélisation incrémentale de ces systémes effectuée par intégration de
composants. La fonctionnalité principale de VeSTA est de garantir que I'intégration d’un
composant C' dans un systéme S (par 'opérateur de composition a la CSP ||), préserve
les propriétés MITL établies du composant C. Pour assurer cette préservation, VeSTA doit
vérifier que le composant C' simule son intégration dans S, notée C||S, par rapport a la
T-simulation temporisée DS Z;,. Formellement, VeSTA vérifie C||S <z, C.

VesTA offre deux fonctionnalités additionnelles. Tout d’abord, il donne la possibilité
de connecter le modéle (ou des assemblages de composants du modéle) a la plate-forme
de vérification OPEN-CAESAR [Gar98], afin de pouvoir utiliser ses modules de vérification.
Une autre possibilité de VeSTA est de spécifier les propriétés de C' qui doivent étre pré-
servées, et de n’effectuer qu'une vérification partielle de la simulation. Ceci est expliqué
en détail dans la remarque suivante.

REMARQUE 8.1. VERIFICATION PARTIELLE DE LA SIMULATION. L’objectif d’une telle
vérification est de ne garantir la préservation que des propriétés spécifiées, plutot que
la préservation de toutes les propriétés pouvant étre exprimées. Cette fonctionnalité
n’est pour l'instant disponible que pour des propriétés de réponse du type O(p =

0q).
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Les motivations de cette vérification partielle sont les suivantes. Il est possible que
la vérification de la simulation échoue et ceci est dii, en général, & I'introduction
d’un nouveau blocage (non-satisfaction de la clause respect de la stabilité). 11 est
donc impossible dans ce cas de conclure que les propriétés de C', quelles qu’elles
soient, sont préservées. Cependant, si la préservation n’est pas garantie de maniére
générale, il se peut que les propriétés spécifiques de C soient quant a elles préservées.
En effet, un chemin 7 de C||S, dans lequel un blocage est introduit par rapport au
chemin de C qui le simule, fait échouer la vérification de la préservation. Mais, si
ce chemin ne concerne pas les propriétés de C' a préserver, alors cette préservation
devrait pouvoir étre garantie. C’est pour cette raison que la vérification partielle a
été mise en oeuvre.

Détaillons & présent en quoi une telle vérification consiste pour une propriété de
réponse de type C(p = (q). Pour s’assurer de la préservation d’une telle propriété,
il faut garantir que, dés lors que p est rencontré dans un chemin 7, ce chemin n’est
pas coupé avant que ¢ soit rencontré, par I'introduction d’un blocage. Ainsi, une
vérification partielle consiste a ne vérifier cette non-introduction de blocage (c’est-
a-dire le respect de la stabilité) que pour les états de 7 entre I’état satisfaisant p et
celui satisfaisant ¢. La Fig. 8.1 illustre le principe de cette vérification partielle pour
ce type de propriété de réponse. Un chemin est représenté et les états sur lesquels est
vérifié le respect de la stabilité sont grisés. Notons que la sensibilité a la divergence
doit également étre vérifiée, pour assurer qu'une coupure dans le chemin n’aura pas
lieu par le biais d’une “introduction infinie” d’actions non observables.

-p -p -p p g —q q,™p

O Pas de vérification du respect de la stabilité

@ Vérification du respect de la stabilité

F1G. 8.1 — Vérification partielle pour une propriété de type C(p = Oq)

Ainsi, VesTA offre la possibilité de spécifier les propriétés de C, de type O(p = Oq),
qui doivent étre préservées, et permet de vérifier la simulation uniquement pour
garantir la préservation de ces propriétés. Remarquons que le non-zénonisme est
toujours préservé par ce type de vérification, mais que ce n’est trivialement plus le
cas des propriétés d’absence de blocages.

8.2 Architecture

VesSTA a été développé a la fois en Java (pour la partie interface homme-machine) et
en C (pour les modules concernant la vérification de la simulation). La figure 8.2 présente
I’architecture de VesTA. Notons tout d’abord que nous avons adopté une architecture sur
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le modéle de celle de I'outil OPEN-KRONOS'® [Tri98]. OPEN-KRONOS permet notamment
de tester si un état est atteignable dans un automate temporisé, ou encore de tester le
vide d’un automate de Biichi temporisé, grace au module PROFOUNDER |TYB05|. OPEN-
KRONOS utilise la bibliothéque SMI'® (Symbolic Model Interface), qui fournit une repré-
sentation symbolique basée sur les diagrammes de décision pour des modéles & nombre
d’états fini décrits par des réseaux d’automates étendus. Un automate temporisé étendu
peut utiliser, en plus des horloges, des variables entiéres, booléennes ou encore de type
énuméré. OPEN-KRONOS considére donc des réseaux d’automates temporisés étendus et
crée un fichier permettant de générer a la volée le graphe de simulation correspondant a
I’automate temporisé étendu du modéle complet. Ce fichier est créé de telle maniére qu’il
peut étre connecté a la plate-forme OPEN-CAESAR afin d’utiliser les différents modules
de vérification qu’elle propose.

‘ COMPONENT-BASED TIMED MODEL

Create
| ! composite
| : systems -eXp -exp exp
types ! .aut .aut .aut ! sync
| : [ prop | [ prop | [ prop |
| :
Check
Simulations
A
€ @lator

Possible connection
********* = to Open/Caesar
verif. modules

DBM library —=

C compiler
OPEN-CAESAR library ——

simul.a profounder.a

Yes / No answer + Yes / No answer +
Graphical representation Diagnostic
of the diagnostic

F1G. 8.2 — Architecture de VesTA

Nous avons adopté la méme architecture pour développer VeSTA. VeSTA considére des
modéles temporisés a base de composants, ol chaque composant est décrit par un auto-
mate temporisé étendu. Les modéles pris en compte comportent les éléments suivants :
I’ensemble des composants (.aut), leurs synchronisations (sync) et les types de variables
utilisés (types). A partir de ce modéle, les assemblages de composants peuvent étre au-
tomatiquement créés (.ezp), en utilisant 'opérateur de composition paralléle classique ||,
qui est celui dont nous disposons grace a la bibliothéque SMI et sur lequel nous nous
focalisons particuliérement. Dans 1’objectif d’une vérification partielle, il est également

YBhttp: //www — verimag.imag.fr/ ~ tripakis/openkronos.html
8http: //wuw — verimag.imag.fr/ ~ async/SMI/
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possible de spécifier les propriétés locales aux composants ou aux assemblages de compo-
sants qui doivent étre préservées par intégration (prop).

La partie centrale de ’outil est celle qui permet de vérifier qu'un composant simule son
intégration dans un systéme, en appliquant I'algorithme 7.2. Cette partie prend en entrée
deux automates temporisés étendus'?, I'un correspondant au composant!'® et 1'autre au
modéle obtenu apreés intégration du composant dans le systéme. Cette partie principale
est constituée de trois modules : translator, simul et PROFOUNDER :

— translator traduit les deux automates temporisés étendus en un fichier .c qui
contient toutes les structures de données et fonctions permettant de générer le
graphe de simulation correspondant a chacun des automates. De plus, les fonc-
tions et structures de données sont nommées de fagcon a pouvoir connecter ce fi-
chier & la plate-forme OPEN-CAESAR (plus exactement, c’est le modéle correspon-
dant au composant plongé dans le systéme qui pourra étre connecté aux modules
d’OPEN-CAESAR). Le fichier créé est ensuite compilé et lié a la bibliothéque DBM
et aux bibliothéques d’OPEN-CAESAR. Les DBM (Difference-Bound Matriz) sont
une structure de données permettant de représenter des polyhédres convexes. La
bibliothéque DBM utilisée fournit toutes les fonctions nécessaires a la manipulation
des polyheédres, qui seront utilisés pour construire le graphe de simulation. Notons
que nous avons également ajouté quelques fonctionnalités & cette bibliothéque, en
particulier des fonctions permettant de manipuler des polyhédres non convexes, en
utilisant des listes de DBM.

— simul est l'exécutable permettant de vérifier la 7-simulation temporisée respec-
tant la stabilité entre les graphes de simulation représentés par le fichier créé par
translator. Une option lors de la création de cet exécutable permet de vérifier la
simulation de maniére générale, c’est a dire pour assurer la préservation de toutes
les propriétés linéaires d’'un composant, ou de ne la vérifier que partiellement, pour
les propriétés locales qui ont été spécifiées pour le composant. Cette seconde possi-
bilité correspond & la vérification partielle de la simulation. Rappelons que seules les
propriétés de réponse de type (p = Ogq) sont pour I'instant concernées par cette
possibilité.

— PROFOUNDER est I'exécutable permettant de vérifier la partie sensibilité a la diver-
gence de la T-simulation. Le module profounder.a fait partie ’OPEN-KRONOS et
permet de tester si un état est atteignable dans un automate temporisé ou de tester
le vide d’un automate de Biichi temporisé. Nous en avons adapté une partie pour

7Des variables entiéres et booléennes peuvent étre utilisées dans ces automates temporisés étendus.
Lorsque ces variables sont utilisées comme des variables partagées, les résultats démontrés dans le chapitre
6 sur l'intégration, la compatibilité et la composabilité, ne sont plus nécessairement vrais. VeSTA impose
une restriction sur ces automates étendus, en interdisant ’utilisation de variables partagées. En revanche,
des variables entiéres et booléennes locales aux automates, peuvent étre utilisées sans problémes.

8Notons que ce composant dont on souhaite vérifier l'intégration peut également étre un assemblage
de composants.



120 Chapitre 8. L’outil VeSTA

détecter les T-cycles non zénon dans ’automate représentant ’intégration.

8.3 Utilisation de VesTA

Nous présentons a présent comment utiliser VeSTA, pour modéliser des composants
temporisés, puis pour s’assurer qu’un composant s’intégre correctement dans un systéme.
Nous reprenons dans cette partie I’exemple du passage a niveau, introduit dans le chapitre
2 et considérons les propriétés P, et P5; concernant les composants barriére et contréleur.
Nous montrons comment modéliser ce systéme avec VeSTA, et comment vérifier que P; et
P;5 sont préservées par l'intégration des composants train.

8.3.1 Spécification des systémes temporisés & composants

Comme nous 'avons dit dans la section précédente, VeSTA utilise la bibliothéque SMI
pour bénéficier d’une représentation symbolique efficace des modéles traités. La syntaxe
utilisée pour modéliser les composants, ainsi que les assemblages de composants, est celle
définie par cette bibliothéque. Tout d’abord, rappelons que les composants sont décrits
par des automates temporisés étendus. La figure 8.3 présente les automates temporisés
étendus des composants train, controleur et barriére du passage a niveau.

z=1,
lower
c:=c2 g:i=1i5_up

down
g =1is_down

t=in c=c3 c=c2 g = going_up g =1is_down

Train Controleur Barriere

F1G. 8.3 — Automates temporisés étendus modélisant le train, le controleur et la barriére

La figure 8.4 présente la syntaxe utilisée pour décrire des automates dans VeSTA, sur
I’exemple des trois automates train, controleur et barriére. Détaillons-la & présent sur
I’exemple de I'automate du train. Avant de décrire 'automate lui-méme, on commence
par déclarer les variables qu’il utilise (x et t). La notation des (0,3,3) donne I’état initial
de Pautomate (0), son nombre de transitions (3) puis son nombre d’états (3). Chaque
transition de I’automate est alors spécifiée par un état source, éventuellement une garde,
un nom, éventuellement les variables qu’elle modifie, et enfin un état cible. Enfin, on mo-
délise les invariants de chaque état de I'automate. Notons que les noms placés entre (*
et *x) représentent des commentaires dans la description de I’automate. Chaque automate
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est sauvegardé dans un fichier d’extension .aut.

(* train.aut *)

x : clock
t : trainState

des(0, 3,3)

(x far *)
(0, approach x := 0 t := near, 1)

(* near )
(1, [x > 2] enter t :=in, 2)

(* in *)
(2, exit t := far, 0)

(* Time — progress conditions *)
[0, t = far]

[1, t = near /\ x < 5]

[2, t =1in /\ x < 5]

(* Controller.aut *)

z : clock
c : controllerState

des(0, 4,4)

(* c0 %)
(0, approach z:=0c:=cl, 1)

(* c1 %)
(1, [z=1] lower c:=c2, 2)

(* €2 %)
(2, exit z:=0c:=c¢3, 3)

(* €3 %)
(3, raise c:=<¢c0, 0)

(* Time — progress conditions )
[0, ¢ = c0]

[t z<1/\c = ci]

[2, ¢ = c2]

B z<1/\c = o3

(* gate.aut *)

y : clock
g : gateState

des(0,4,4)

( up )
0, lower y:=0 g := coming down, 1
y g g_

(* comingDown )
(1, down g := down, 2)

(* down )
(2, raise y := 0 g := goingUp, 3)

(* goingUp *)
(3, L <ylupg:=up, 0)

(* Time — progress conditions )
[0, g =up]

[1, g = comingDown /\ y < 1]

[2, g = down)]

3, & = goinglp /\ y <2

F1G. 8.4 — Automates temporisés étendus dans VeSTA

Les types énumérés utilisés par les variables des automates sont définis & part et sau-
vegardés dans un fichier .types. Pour ’exemple du passage a niveau, les types suivants

sont utilisés :

nat {5}

enum trainState {far,near,in}
enum controllerState {c0,cl,c2,c3}
enum gateState {up,comingDown,down,goingUp}

Le type nat{5} est déclaré dés lors que des horloges ou des variables entiéres sont
utilisées dans un des automates. Le nombre donné en argument, ici 5, correspond a la
plus grande valeur utilisée dans les contraintes ou affectations portant sur les variables de

ce type.

La derniére étape dans la modélisation du systéme consiste & donner les synchroni-
sations entre composants. VeSTA utilise 'opérateur de composition ||. Les composants
se synchronisent donc sur les actions de méme nom. Ces synchronisations sont spécifiées
dans VeSTA de maniére graphique, en quelque sorte sous la forme d’un graphe non orienté
dont les états sont les composants, et les transitions représentent les synchronisations. Le
graphe représentant les synchronisations du passage & niveau est donné par la figure 8.5
tel qu’il peut étre visualisé dans VesSTA.

Les assemblages de composants sont décrits toujours en utilisant la syntaxe SMI, et
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4 ! approach,exit con lower,raise g

Update Composite Components

_[@ Types L 3 Interactions | % Basic Components LOIIO Composite Components | 5 Simulations

F1G. 8.5 — Synchronisations entre les composants du passage d niveau

sauvegardés dans des fichiers d’extension .exp. Pour simplifier la tdche d’un utilisateur,
ces fichiers sont créés automatiquement par VeSTA & partir de composants choisis pour
I’assemblage et des synchronisations spécifiées entre ces composants. Le modéle complet
(avec un seul train), obtenu par assemblage des composants train, controleur et barriére,
est décrit de la maniére suivante :

Lotos-Behavior

train

| [approach,exit] |
controller

| [lower,raise] |
gate

Les noms train, controller et gate représentent des composants du systéme. Les
notations | [approach,exit] | et | [Lower,raise] | représentent les actions sur lesquelles
se synchronisent les composants utilisés dans I’assemblage.

8.3.2 Vérification de l'intégration d’un composant dans un sys-
téme

La fonctionnalité principale de VeSTA est de vérifier si un composant C' simule son
intégration dans un systéme S, notée C||S. Rappelons que C' et C||S sont décrits par des
automates temporisés étendus. Le module translator crée un fichier contenant la descrip-
tion des graphes de simulation de C' et C||S, puis le module simul vérifie la 7-simulation
temporisée respectant la stabilité. L’algorithme utilisé est ’algorithme 7.2 présenté dans
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le chapitre précédent et qui implante directement la définition symbolique 14 de la simula-
tion. Il examine si les graphes de simulation de C||S et C sont en relation, avec un prédicat
de collage P, défini par true'®. Le module PROFOUNDER est utilisé pour vérifier la partie
sensibilité a la divergence de la simulation. Le résultat de cette vérification est affiché
dans l'interface de VeSTA. Si la vérification échoue, VeSTA fournit un diagnostic mettant
en évidence une trace de C||S qui n’est simulée par aucune trace de C' (plus précisément,
VesTA affiche également la trace de C' qui devait simuler cette trace de C|[S).

N N

EXEMPLE 8.1. Reprenons 'exemple du passage & niveau. Nous cherchons a nous as-
surer que les propriétés de I'assemblage controller || gate sont préservées par
Iintégration d’'un composant train. Pour cela, nous voulons vérifier que :

SG(controller||gate||train) <z, SG(controller||gate)?.

ce qui est effectivement le cas. Le résultat de cette vérification est affiché comme
indiqué par la figure 8.6.

EECNEEEIN

e E_’I_EI -1| controller_gate_controller_gate_train
ypes :
I Interactions A Checking simulation of controller_gate_train by controller_gate..
¢ [ Basic Companenis o 5 .
%® contraller || Stabiling-respecting tirmed tau-simulation checked successfully
e time : OhomOs500
*@tgrain : space :no information available
¢ ] Compasite Camponents
Qe controller_gate_train ||| Divergence-sensitivity checked successtully
oo train f Tirme ; Ohomos91
oo cantroller_train : space : ho information available
oo controller_gate ;
¢ Clsimulations | states: 11 Transitions: 12 Cyrles: 2

controller_gate_controlle| - max_depth_reached: 8

| Properties preserved @ all MITL.

|l [T Types ‘ i Interactions | ¥ Basic C s | ®1e Composite C 5 1 Simulations

1 Log
[ $¥eSTA/bin/translator -noreal -sharing -accept error.acc controller_gate_train. exp;

:§ - simulator transitions - - 7

1 1i [r] 44l i

Current project : RailroadCrossing line: -

F1G. 8.6 — Résultat affiché par VesTA lors d’une vérification réussie de la simulation

Lorsque la vérification échoue, un diagnostic apparait comme le montre la figure
8.7. Reprenons ’exemple du passage a niveau, et modifions 'invariant de I'état 2

19Rappelons que, dans le cadre d’une intégration de composants, le prédicat de collage entre deux
automates temporisés est true.

20 Jusqu’a présent, nous utilisions la notation SG(A,c) pour dénoter le graphe de simulation d'un
automate temporisé A, par rapport & un constante c. Pour plus de lisibilité, nous écrivons ici simplement
SG(A) et omettons la constante ¢, que nous supposons égale & la plus grande constante apparaissant
dans une contrainte de A.
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du train (t = in) de z < 5 & x < 3. Avec cette modification, I'intégration du com-
posant train introduit un blocage et fait échouer la vérification de la simulation. En
effet, I’état (c2,is_down, near) atteint dans le graphe de simulation de I’automate
controller || gate || train contient des blocages pour 3 < z < 5. La seule
transition disponible depuis cet état est la transition enter du train, activable pour
2 < x < 3 dans le composant train (puisque l'invariant de I’état cible est = < 3).
Or, I’état source de la transition permet au temps de s’écouler tant que x < 5, les
configurations de valuations 3 < x < 5 sont des blocages. Comme x = z dans |’état
(¢2,is_down,near), des blocages apparaissent pour les mémes valeurs de z, c’est a
dire pour 3 < z < 5. Or, dans 'assemblage controller || gate, cet état ne pos-
sédait pas de blocages. En effet, son invariant est true et la transition disponible
était la transition exit dont la garde est true et ol I’horloge z est remise a zéro.
Ainsi, le temps pouvait s’écouler sans borne supérieure et la transition était tou-
jours activable. VeSTA affiche alors la trace de I’assemblage controller || gate
|| train dans laquelle apparait un blocage qui n’existait pas avant I'intégration du
composant train.

IRIEC]
=i bl i
] Madel || controller_gate_controller_gate train |
Types 2
1 Interactions A| checking simulation of controller_gate_train oy controller_gate..
¢ [ Basic Cormponents :
= contraller || sirnulation checking failed
gate 5 time | JhOm0s505
: space ; no information available
& train g 8
¥ [=] Composite Components Al Error found at depth 2
o1 controller_gate_train | Deadlocks found. Clocks values for these deadlocks © 2<z<=5, 2<y<=9, z-y=1
e train {| Awailatle transitions from step 2 in controller_gate_train: “enter”
e controller_train || #vailable transitions from step 3 in controller_gate: "axit"
oo 5
controller_gate 1~ Diagnostic =2 b=l Bl

¢ A simulations

contraller_gate_cartrolle - .\J'f = &
; s s
f lovver lovver —

§1 §!

down down
il Sl =
: Wariakles Walue in controller_gate train Walue in controller_gate
Alicontroller state 2 2 a
Al foate stare 2 2 B
M ftrain state i -
Hic c2 c2
Iirau false false
H1a is_clown is_clown
2 near & 5
| drnvarix 1=z 1<=z
lg=x<=5 Z-y=1
Z-y=1 (z v active)
: 2-%=0
14 i [»]: y-r=-1 =

+
CUTTENT PTOJECT: RaNTOaaCrossmg e -

F1aG. 8.7 — Diagnostic affiché par VesTA lorsque la vérification de la simulation échoue
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8.4 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté le prototype VeSTA qui implante la vérification
de la T-simulation temporisée DS symbolique présentée au chapitre 7. A 'origine, VeSTA a
été réalisé pour des systémes temporisés modélisés incrémentalement par intégration de
composants. Sa fonction premiére est de garantir qu’un composant s’intégre correctement
dans un systéme, c’est-a-dire que les propriétés du composant sont préservées lors de cette
intégration. Il vérifie pour cela la 7-simulation temporisée DS entre le composant intégré
dans son systéme et le composant seul. Notons toutefois qu’il est possible de vérifier la 7-
simulation temporisée DS entre des automates temporisés “quelconques” (c’est-a-dire dont
I'un n’est pas un composant faisant partie de 'autre), en utilisant uniquement les mo-
dules translator, simul et PROFOUNDER sans passer par l'interface graphique de VeSTA.

VesTA nous a permis d’appliquer la méthode de développement incrémental par inté-
gration de composants a quelques systémes, afin de se rendre compte de 'apport d’une
telle démarche en pratique. Les résultats observés sont présentés dans le chapitre suivant.
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Nous présentons dans ce chapitre les exemples sur lesquels nous avons appliqué la

méthode proposée, dans le cadre de 'intégration de composants. Nous considérons des
systémes temporisés modélisés & base de composants, oul les composants possédent des
propriétés locales a vérifier. Nous vérifions ces propriétés sur les composants concernés,
puis vérifions qu’ils s’intégrent correctement, dans leur environnement par le biais des re-
lations de simulation définies dans la partie précédente. Nous comparons également notre
approche avec la méthode classique de vérification, consistant a vérifier les propriétés sur
le modeéle global.
Rappelons que nous considérons que ces propriétés sont exprimées en MITL. A notre
connaissance, il n’existe pas d’outil implantant la méthode de model-checking pour MITL.
Nous considérons donc des propriétés MITL pouvant également étre exprimées en TCTL,
et utilisons I'outil KRONOS pour effectuer la vérification. Sauf indication contraire, la vé-
rification des simulations est quant a elle effectuée a I’aide de VeSTA.
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9.1 La cellule de production

Cette cellule de production a été développée par FZI (le Centre de Recherche pour les
Technologies de I'Information, & Karlsruhe), dans le cadre du projet Korso. L’objectif de
cette étude de cas était d’étudier 'impact des méthodes formelles pour la modélisation et
la vérification de processus industriels. Cette étude de cas a été traitée dans une trentaine
de formalismes. Nous la modélisons ici comme elle I’a été dans [Bur03].

9.1.1 Description de la cellule

La cellule est composée de six éléments : deux tapis convoyeurs sur lesquels les piéces
devant étre traitées par la cellule arrivent et sont évacuées, un table élevatrice et rotative,
un robot a deux bras, une presse, et un détecteur permettant de repérer I'arrivée des
pieces. Un schéma représentant ce systéme est donné par la Fig. 9.1.

-
tapis d’évacutation
(<
]
robot bras B
) . table presse
tapis d’arrivée
haut
H—
bras A milieu
T —
détecteur ~_ bas
i haut
bas

F1G. 9.1 — La cellule de production

Le fonctionnement global de la cellule de production est le suivant. Les piéces a traiter
sont déposées sur le tapis d’arrivée. Le détecteur, placé sur ce tapis, détecte quand une
piéce est introduite dans le dispositif, et envoie un signal au robot pour 'informer qu’une
piéce est disponible. Lorsqu’elle arrive au bout du tapis, la piéce est transférée sur la
table, qui monte et tourne pour se placer dans une position dans laquelle la piéce peut
étre récupérée par le robot. Pendant ce temps, le robot s’est placé en position pour que
son bras A puisse prendre cette piéce. Le bras A prend donc la piéce et la transporte
jusqu’a la presse. La presse attend que le robot ait fini de décharger cette piéce et retiré
son bras. Elle peut ensuite traiter la piéce. Le robot, qui s’est déplacé pendant ce temps de
facon a ce que le bras B soit en face de la presse, prend la piéce et la transporte jusqu’au
tapis d’évacuation. La piéce est alors évacuée.

Cette cellule de production est soumise & des contraintes de temps données dans le tableau
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9.1. Ces informations sont reprises de [Bur03].

Elément Description de action Durée (en u.t.)
Robot tourne de 90° 15
Robot déplacement de la table & la presse 5
Robot déplacement de la presse au tapis d’évacuation 5
Robot déplacement du tapis d’évacuation a la table 25
Robot déplacement du tapis d’évacuation & la position d’attente 22
Robot déplacement de la presse & la position d’attente 17
Robot déplacement de la position d’attente & la table 3
Robot déplacement de la position d’attente a la presse 2
Robot en position d’attente 2
Tapis d’arrivée déplacement de la piéce jusqu’au détecteur 3
Tapis d’arrivée déplacement de la piéce du détecteur a la table 1
Table élévation et rotation 2
Table abaissement et rotation 2
Presse traitement d’une piéce 22-25
Presse disponible pour une nouvelle piéce 18-20
Tapis d’évacuation | évacuation d’une piéce 4

TAB. 9.1 — Contraintes de temps de la cellule de production

9.1.2 Modélisation de la cellule par des automates temporisés

Ce systéme est modélisé par au moins sept composants : un pour chaque élément de
la cellule, ainsi qu’une ou plusieurs piéces. Chaque composant est modélisé par un au-
tomate temporisé. Le modéle complet est obtenu par composition paralléle (en utilisant
I'opérateur ||) de tous les composants. Décrivons & présent chaque composant de maniére
détaillée.

Tapis d’arrivée (Fig. 9.2). Le tapis d’arrivée permet d’introduire les piéces dans la
cellule de production. Initialement, il attend qu’une piéce arrive dans le dispositif. Quand
il détecte 'arrivée d’une nouvelle piéce (new_plate), il la déplace jusqu’au détecteur en 3
u.t. (arrive_to_sensor), quila détecte dés qu’elle passe devant lui (sensor_detection).
La piéce continue a étre acheminée vers la fin du tapis (arrive_end_belt). Ce déplace-
ment prend une u.t. La piéce se trouve alors au bout du tapis (plt), et est transférée sur
la table (feedbelt_to_table). Le tapis détecte alors que la piéce a bien été transférée
(p1lto), et est de nouveau prét pour recevoir une nouvelle piéce. Notons que nous avons
repris ici exactement la description donnée dans [Bur03|, ou il est considéré qu’'une seule
piéce a la fois peut se trouver sur le tapis d’arrivée.

Tapis d’évacuation (Fig. 9.3). Le tapis d’évacuation permet de faire sortir les piéces
qui ont été traitées par la presse de la cellule. Dés qu’une piéce est déchargée sur ce tapis
par le robot (robot_to_db), le tapis I'achemine vers la sortie du dispositif en quatre u.t.
(move). Dés qu’il a détecté qu’il avait évacué la piéce (final), il est de nouveau prét a
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wait movey

new_plate, {zp 5
TR =9,
sensor_detection,

moves

pla passy

F1G. 9.2 — Automate temporisé du tapis d’arrivée

recevoir une nouvelle piéce. Tout comme pour le tapis d’arrivée, on considére que le tapis
d’évacuation ne peut transporter qu’une seule piéce a la fois.

wait move

robot_to_db,

to_take

F1G. 9.3 — Automate temporisé du tapis d’évacuation

Table (Fig. 9.4). Lorsqu’une piéce est déposée sur la table (feedbelt_to_table), celle-
ci monte et tourne en deux u.t. pour étre dans une position dans laquelle le robot pourra
récupérer la piéce (move_twist). La piéce est ensuite saisie par le robot (table_to_robot)
et la table détecte qu’elle ne contient plus de piéce (plt;). Elle met alors deux u.t.
pour revenir & sa position initiale et est disponible pour transporter une nouvelle piéce
(table_move_back).

Presse (Fig. 9.5). Lorsqu’une piéce est déposée sur la presse par le robot (press_get_plate),
la presse la détecte (plty) et met entre 22 et 25 u.t. pour la traiter (process_plate). La
piéce est ensuite disponible pour étre récupérée par le robot (plate_taken_by_robot).
La presse détecte qu’elle ne contient plus de piéce (plts) et met alors entre 12 et 20 u.t.
pour revenir a sa position initiale pour accueillir une nouvelle piéce (press_move_back).

Détecteur (Fig. 9.6). Le détecteur consiste uniquement a détecter le nombre de piéces
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wait move_twist

T =2, waitsy
table_move_back,
table_to_robot,
{zr}
move__back pl
F1G. 9.4 — Automate temporisé de la table
wait pl move

plta

xp > 22,

zp 2 18 process_plate

press_move_back,

plate _taken by _robot,

move_back plo waity

F1G. 9.5 — Automate temporisé de la presse

présentes dans la cellule. Quand une piéce est détectée sur le tapis (sensor_detection),
le nombre de piéces est incrémenté, tandis qu’il est décrémenté lorsqu’une piéce est prise
par le robot (read).

Robot (Fig. 9.7). Rappelons que le robot posséde deux bras : le bras A permet de trans-
porter les piéces de la table vers la presse, tandis que le bras B permet de les déplacer de
la presse au tapis d’évacuation. Détaillons & présent le fonctionnement de ce composant.
Lorsqu’une piéce est introduite dans la cellule, le robot recoit un signal du détecteur. Dés
que la piéce est disponible sur la table, le robot la prend avec le bras A et tourne pour
placer le bras B en face de la presse. Si une piéce est déja présente sur la presse, le bras
B la prend, sinon le robot continue a tourner pour placer le bras A en face de la presse
et déposer la piéce qu’il vient de saisir sur la table. Puis, si le bras B est chargé, le robot
tourne jusqu’au tapis d’évacuation pour décharger la piéce que le bras B contient (puis
revient vers la table), sinon il se place dans une position intermédiaire, appelée position
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sensor_detection,
sem := sem + 1

st

sem > 0,
read,
sem := sem — 1

F1G. 9.6 — Automate temporisé du détecteur

d’attente. De cette position, il pourra alors soit retourner vers la table si une nouvelle
piéce arrive, soit aller a la presse pour évacuer une piéce qui a été traitée.

Piéce (Fig. 9.8). Les actions apparaissant dans 'automate temporisé de la piéce corres-
pondent a la progression de la piéce dans la cellule. Toutes ces actions ont été commentées
lors de la description des composants de la cellule. Comme dans [Bur03], nous considérons
qu’une piéce est un composant passif du systéme, qui est transportée d’un composant de
la cellule & un autre, et dont le déplacement dépend de ces autres composants. Pour cette
raison, ’automate la représentant ne posséde aucune contrainte de temps.

9.1.3 Propriétés a vérifier

Rappelons que nous nous intéressons aux propriétés locales des composants ou des
groupes de composants. Nous souhaitons vérifier ce type de propriétés localement puis
assurer leur préservation au moyen des 7-simulations temporisées, plutdt que de les vérifier
directement sur le modéle global. Nous avons identifié quelques propriétés locales portant
sur le robot. Les propriétés P, et P, sont des propriétés de siireté, P; et P, sont des
propriétés de vivacité, et P; & P; sont des propriétés de réponse bornée :

(P1) Quand le robot est en position d’attente, ses deux bras sont vides.

O(at_wait = —PA A —PB).

(P,) Le robot n’est pas en train d’attendre une piéce devant la table s’il en posséde
déja une dans le bras A.
O(PA = —at_table A —wait_table)

(P;) S’il y a une piéce dans le bras B, le robot se déplacera fatalement vers le tapis
d’évacuation.
O(PB = (Qto_dep_belt)

(P;) S’il y a une piéce dans le bras A, le robot se déplacera fatalement vers la presse.
C(PA = Qat_press,)



9.1. La cellule de production 133

PP =1,
wait__piece_in_press

T~

wait _table to press at _press

TR =05,
table_to_robot, move_to_press
PA:=1,{zr} {zr}

TR =3, TR =2,
move_to_table move_to_press

top?"ess
read,

{zr} ready_to_move_to_press,

waity

plate_taken__by_robot;

PP:=0,PB:=1
PP =0,

ready_to_move_to_unload,{zp}

turn_ 90

to_tables 5
TR = ;
turn_ 90
- PA=1,

wait _press_ready

at_pressy waits

press_get_plate,
PA:=0,PP:=1

move_to_wait_pos,

xR = 25, PA =0,
move_to_table {zgr} TR} no_piece_on_A,{zp}
to table; ‘ at_presss
armB_empt

PB =1,
PP =0, armB_ full

) ‘piece_on_press_detected
no_piece_to evac

robot _to db,

move_to_db

at_dep_belt wait__dep_belt to_dep_belt

F1G. 9.7 — Automate temporisé du robot

wait waitg waity

plt plto

create

plty
plta

waity waits waits

F1G. 9.8 — Automate (non temporisé) d’une piéce

(Ps) Aprés avoir déposé une piéce sur le tapis d’évacuation, le robot retourne vers la
table en au plus 25 u.t. s’il n’y a pas de piéce dans la presse.
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O(at_dep_belt A =PP = {<g5at_table)

(Ps) Aprés avoir déposé une piéce sur le tapis d’évacuation, le robot se met en position
d’attente s’il y a une piéce dans la presse.
O(at_dep_belt APP = {cgat_wait)

(P7) Quand le robot est en position d’attente, soit il va a la presse dans les deux u.t.
pour prendre la piéce qui vient d’étre traitée, soit il retourne a la table dans les 3
u.t. pour prendre une nouvelle piéce.

O(at_wait = Q<sat_press V O<gwait_table)

La propriété suivante est une propriété de vivacité portant sur ’assemblage robot || presse :
(Pg) Sile bras A contient une piéce, alors la presse sera fatalement disponible.
O(PA = Opl,)

9.1.4 Vérification locale et préservation vs Vérification classique

La vérification par model-checking utilise la représentation symbolique des automates
temporisés décrits précédemment. Le tableau 9.2 donne la taille de chaque graphe de
simulation, en termes de nombre d’états et de transitions.

Composant, Tapis d’arrivée Capteur Table Robot
Etats / Transitions 39/40 7/7 6/6 4/4

Composant Presse Tapis d’évacuation | Piéce | Modéle complet
Etats / Transitions 6/6 2/2 7/7 1655/2395

TAB. 9.2 — Taille des graphes de simulation de chaque composant de la cellule de produc-
tion

Nous avons comparé les deux approches de vérification pour ces propriétés. Dans un
premier temps, nous avons considéré un modéle complet ne contenant qu’une seule piéce.
Dans le cas d’une vérification directe sur ce modéle complet, nous avons obtenu que toutes
les propriétés étaient vérifiées. Dans le cas d’une vérification locale, nous avons vérifié les
propriétés P, a P; sur le composant du robot, et la propriété Py sur I’assemblage robot
|| presse. Ici également, les propriétés sont vérifiées. Il s’agissait ensuite de vérifier la pré-
servation des propriétés P, a P; lors de I'intégration du robot avec la presse, puis lors de
I'intégration de I’assemblage robot || presse avec les autres composants du systéme. Nous
avons utilisé la 7-simulation temporisée DS, puisque des propriétés de vivacité devaient
étre préservées. La simulation ayant été vérifiée pour les deux intégrations, on peut ainsi
conclure que les propriétés vérifiées localement sont préservées sur le modéle global.

Le tableau 9.3 donne les résultats de la comparaison des deux approches en termes de
temps de vérification. Nous pouvons ainsi voir que, méme sur un exemple de petite taille,
notre approche basée sur la préservation met moins d’une seconde pour vérifier localement
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les propriétés et leur préservation, alors que I'approche classique met presque 20 secondes.

Propriété Vérification globale Vérification locale Vérification de la préservation

P 0.01 < 0.001
P, 0.01 < 0.001
Py 0.98 < 0,.001
Py 15.79 0.04 0.05
P 0.68 < 0.001
P 0.48 < 0.001
Py 0.7 < 0.001
Py 0.93 0.02 0.46

| Total | 19.58 | 0.06 | 0.51

TAB. 9.3 — Temps de vérification des propriétés de la cellule de production (en secondes)

Dans tout ce qui précéde, nous avons considéré qu’une seule piéce a la fois était présente

sur le dispositif. En effet, dans la seconde approche (vérification locale et préservation),
ajouter d’autres piéces au systéeme n’affecte pas les résultats de la préservation. Il s’agit
uniquement de vérifier qu'un tel ajout permet de garantir la sensibilité & la divergence
et le respect de la stabilité. La sensibilité a la divergence est trivialement vérifiée, car le
composant piéce ne contient pas d’actions internes (toutes ses actions sont synchronisées
avec les autres composants du systéme). Etudions a présent le respect de la stabilité.
Comme un composant Piéce existe déja dans le systéme global, et qu’il n’existe aucune
synchronisation entre les différentes piéces, aucun nouveau blocage ne peut apparaitre en
ajoutant un nouveau composant Piece. En effet, le systéme pourra se comporter comme
il le faisait avec une seule piéce, ou se synchroniser avec la nouvelle. Dans ce dernier cas,
comme le systéme pouvait se synchroniser avec une piéce sans introduire de nouveaux
blocages par rapport a I’assemblage Robot /| Piéce, alors il pourra également se synchro-
niser avec les nouvelles piéces sans en introduire non plus.
Ainsi, les propriétés P; & Py restent préservées, quel que soit le nombre de piéces. En
comparaison avec I’approche classique, ajouter de nouvelles piéces (et de maniére géné-
rale, ajouter de nouveaux composants) augmente de maniére considérable le temps et la
mémoire nécessaires a la vérification des propriétés de vivacité ou de réponse bornée.

Le nombre de piéces dans le systéme peut étre vue comme un paramétre de ce sys-
téme. Cette étude de cas nous permet d’entrevoir que ’approche par préservation peut
étre intéressante dans les cas de figure ol un méme composant du systéme peut étre répété
plusieurs fois. L’idée est alors d’effectuer la vérification avec le plus petit nombre possible
de composants identiques, et de garantir la préservation des propriétés pour un nombre
quelconque de tels composants. Dans cette optique, nous présentons une deuxiéme expé-
rimentation que nous avons réalisée, sur un systéme paramétré connu qui est le protocole

CSMA /CD.
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9.2 Le protocole CSMA /CD

Le protocole CSMA/CD (Carrier Sense, Multiple Access with Collision Detection)
|[IEE85, Tan89| permet de résoudre le probléme de l'accés a4 un canal unique dans un
réseau lorsque plusieurs stations essaient d’y accéder. Il permet en particulier de détecter
les collisions lorsque plusieurs stations essaient d’envoyer une trame en méme temps sur le

canal. C’est un protocole largement utilisé pour les LANs et localisé dans la sous-couche
MAC.

9.2.1 Description et modélisation du protocole

Le fonctionnement global du protocole est le suivant : une station essaie d’envoyer
une trame. Si le canal n’est pas occupé (aucune autre station n’a essayé d’émettre), elle
envoie sa trame. Dans le cas contraire, elle attend un certain délai, puis essaie de renvoyer
cette trame. L’accés multiple au canal implique que plusieurs stations peuvent essayer
d’émettre en méme temps, ce qui provoque une collision. Dans ce cas, la collision doit
étre détectée par les stations concernées qui stoppent alors la transmission de leur trame.
Celle-ci sera envoyée ultérieurement.

Nous reprenons ici la modélisation simplifiee donnée dans [Yov97]|, qui se concentre
sur les contraintes de temps. Deux automates temporisés sont utilisés pour modéliser ce
protocole : le premier modélisant une station, et le second modélisant un médium. La
figure 9.9 présente ces automates. Le modéle complet du protocole est ensuite obtenu par
composition paralléle (en utilisant 'opérateur ||) du médium et d’au moins deux stations.
Pour n stations, les synchronisations sont les suivantes : pour a € {begin, busy, end}, il
existe une transition synchronisée a;||ays, pour ¢ € [1..n]. De plus, les transitions cd de
chaque automate sont synchronisées, c’est a dire qu’il existe une transition synchronisée
cdyr||edq]] - - - ||edy-

cd; endy, {xp}

transm s

o send;, {x; o x> 26
mait; ity busy
Tiy

cdar, {xam}

ready to_send;

beginar, {xm}

transm; coll _detected s
qu',

F1G. 9.9 — Automates temporisés de la station ¢ et du médium pour le protocole
CSMA/CD
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9.2.2 La propriété de détection de collision

Une propriété principale de ce protocole est la suivante : Quel que soit le nombre
de stations, si une collision arrive entre deux stations i et j, i # j, les deux stations le
détectent durant les 26 u.t. qui suivent. C’est une propriété de réponse bornée, que I'on
écrit de la maniére suivante en MITL :

O(transm; A transm; = Q<os(coll _detected; A coll _detected,)).

9.2.3 Vérification locale et préservation vs Vérification classique

La propriété précédente doit étre vérifiée quel que soit le nombre de stations considé-
rées. Etant donné que la propriété concerne deux stations, nous la vérifions localement sur
un modéle uniquement constitué de deux stations et du médium. Pour garantir qu’elle est
vraie pour un nombre indeterminé de stations, il suffit ensuite de montrer que I'intégra-
tion des autres stations préserve la propriété. Etant donné que les automates modélisant
chaque station sont identiques, modulo le renommage, la propriété sera vraie quelles que
soit les stations 7 et j pour lesquelles elle aura été vérifiée localement. Comme précédem-
ment, nous avons comparé cette approche de vérification avec la vérification classique.

Vérification locale et préservation

Nous avons mené la vérification de la propriété pour un modéle constitué de deux
stations Sy et Sy et du médium. Cette vérification, effectuée avec KRONOS, a pris moins
de 0.001 secondes pour étre effectuée. L’objectif est donc de garantir que I'ajout d’autres
stations n’altérera pas le résultat de la vérification. En d’autres termes, avec un nombre
n > 2 de stations, si S; et Sy transmettent leur trame simultanément, elles détectent
toujours la collision. Cette propriété étant une propriété de vivacité bornée, il faut utiliser
la 7-simulation temporisée DS pour assurer sa préservation. Il faut vérifier que, pour n
quelconque :

S1||Sa||S5]| - - - || Sul| M edium <s,, Si||S2||Medium.

Nous avons tout d’abord utilisé VeSTA pour vérifier cette simulation pour n fixé. Ce-
pendant, la taille des graphes de simulation pour des valeurs de n supérieures a 2 est trop
grande pour pouvoir étre prise en compte par VesTA. Notons également que nous avons
essayé d’utiliser d’autres outils, KRONOS et PROFOUNDER, pour construire ces graphes
et que nous nous sommes également heurté a cette taille trop importante.

Malgré cela, il est possible d’étudier cet exemple et de montrer que la préservation est
garantie par les arguments suivants. Ces arguments sont basés sur la définition de la 7-
simulation temporisée DS. Tout d’abord, on voit clairement sur I’automate temporisé de
la Fig. 9.9 que les stations S; ne possédent pas de cycles non zénon d’activité interne (leurs
seules actions internes sont les actions send; et 7;). Grace aux propositions 3 et 6, il suffit
de montrer que I'intégration des Ss, - - -, S, n’ajoute pas de blocages a S1||5;|| Medium.
Supposons & présent que l'on veuille ajouter une station S3 au modéle a deux stations
S1||Sz2|| M edium. Comme pour I'ajout de nouveaux composants piéce dans ’exemple pré-
cédent de la cellule de production, nous allons tenir compte du fait qu’il existe déja deux
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stations dans ce modéle. Ainsi, en ajoutant la nouvelle station S3, les synchronisations
de cette station avec le médium (actions begin, end et busy) peuvent étre effectuées de la
méme facon qu’elles pouvaient 1’étre avec les stations S et Sy. Ces synchronisations ne
peuvent pas introduire de blocages.

En revanche, & la différence des piéces la cellule de production, il existe des synchronisa-
tions entre stations : les actions cd de chaque station se synchronisent entre elles, et égale-
ment avec ’action ¢d du médium. Quand une collision se produit pour deux stations, ces
deux stations doivent effectuer ’action cd. Dans ce cas, toutes les autres stations doivent
leur permettre de détecter cette collision, et doivent donc avoir la possibilité d’effectuer
également ’action cd. Si ce n’est pas le cas, un blocage est introduit, car la synchroni-
sation entre toutes les actions cd ne peut pas avoir lieu alors qu’elle le pouvait lorsque
seules deux stations étaient considérées. Pour montrer qu’aucun blocage n’est introduit
par I'ajout de la station Ss, nous devons assurer qu’une collision se produit entre deux
stations et que celles-ci doivent effectuer I'action cd, toutes les autres stations sont prétes
a déclencher également cette action cd. Sur I’automate temporisé modélisant une station,
nous voyons que chaque état est source d’une transition étiquetée par cd, et qu’aucune
de ces transitions n’est munie d’une garde. Ainsi, chaque station est capable d’effectuer
cette action a tout moment.

Ainsi, aucun blocage ne peut étre introduit par ’ajout de nouvelles stations. La propriété
de détection de collision, vérifiée sur le modéle & deux stations, est donc garantie quel que
soit le nombre de stations considérées.

Vérification classique

La vérification classique consiste ici & vérifier la propriété sur un modéle constitué de
n stations, n étant un paramétre du systéme. Nous avons effectué cette vérification avec
KRONOS et obtenu les résultats suivants :

— Pour un modéle contenant jusqu’a six stations (S; & Sg), la propriété peut étre
vérifiée avec succes. Les temps de calcul pour la vérification varient de moins de 0.5
secondes (trois stations) a plus de 57 minutes (six stations). Ces temps de calcul
présentés prennent en compte & la fois le temps nécessaire a la construction de la
composition paralléle des composants du systéme, et le temps de vérification de la
propriété sur cette composition.

— Pour un modéle contenant sept stations ou plus, nous n’avons pas pu mener la
vérification. En effet, a partir de ce seuil, la construction de la composition paralléle
de tous les composants du systéme prend un temps considérable. Par exemple,
pour sept stations, nous avons interrompu la construction de la composition car elle
n’avait pas abouti aprés dix heures de calcul. De ce fait, sur ce modéle complet avec
n > 7, il a été impossible d’effectuer la vérification de la propriété.



9.3. Bilan 139

9.3 Bilan

Ces deux études de cas nous ont permis de voir 'intérét d’'une approche basée sur la
vérification locale des propriétés et leur préservation grace a la 7-simulation temporisée
DS, par rapport a la vérification classique effectuée sur le modéle complet.

Dans le premier exemple de la cellule de production, les comparaisons des temps de calcul
pour les deux approches sont prometteuses, méme si 'approche mériterait d’étre validée
sur des exemples de taille plus importante. Pour cela, le prototype VeSTA ,réalisé pour
garantir la préservation, doit étre amélioré. En effet, la mémoire utilisée par VeSTA pour
effectuer cette vérification reste trop importante. Les tests effectués (sur un PC a 1024
Mo de RAM) nous permettent de dire que VeSTA n’est pour I'instant capable de traiter
qu’environ 350000 a 400000 états®!. Or, les exemples de systémes dont nous disposions
dépassaient tous cette limite, et n’ont pu étre vérifiés en utilisant cette approche.

Avec la deuxiéme étude de cas, le protocole CSMA-CD, nous avons toutefois voulu es-
quisser I'intérét de I’approche pour un certain type de systémes paramétrés, ceux dans
lesquels un méme composant est répété un nombre indéterminé de fois (dans le cas du pro-
tocole traité, ce composant est celui représentant une station). Une propriété essentielle
du protocole peut étre vérifiée en ne considérant que le nombre minimum de stations, et
la préservation assurée par une preuve informelle s’appuyant sur la 7-simulation tempo-
risée DS, quel que soit le nombre de stations. A titre de comparaison, nous n’avons pas
pu effectuer une vérification classique (en utilisant ’outil KRONOS) pour un nombre de
stations supérieur a 7.

Ce cas de figure concernant les systémes paramétrés meériterait d’étre approfondi. De
méme, il faudrait rendre le prototype VeSTA plus efficace afin de traiter des exemples de
taille plus importante. Avant d’aborder ces perspectives permettant de valider I'intérét
de la méthode sur des exemples, ainsi que des perspectives plus générales aux travaux
présentés dans ce document, nous effectuons une synthése et un bilan de ces travaux dans
la partie suivante.

21Ce chiffre est tiré d’une expérimentation sur un systéme & 15 horloges.
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Conclusion

Le cadre général de cette thése est celui de la vérification par model-checking des
systémes temporisés. Nous considérons des systémes temporisés modélisés a base de com-
posants par des automates temporisés. Leurs propriétés sont exprimées a 'aide de la lo-
gique MITL. Notre objectif était de concilier la conception et la vérification incrémentale
de tels systémes. Bien souvent, la conception incrémentale ne permet pas de garantir la
préservation des propriétés au fur et & mesure du développement. Nous nous sommes inté-
ressés a cette problématique dans le but d’une part de faciliter la conception des modéles,
et d’autre part, de faciliter leur vérification. En préservant les propriétés, la conception
incrémentale permet ainsi de faire face au probléme d’explosion combinatoire de leur vé-
rification par model-checking (et qui est accentué dans le cadre des systémes temporisés).
Ce chapitre présente une synthése et un bilan du travail réalisé, puis le chapitre suivant
en annonce différentes perspectives.

1 Synthése

Rappelons tout d’abord que les méthodes de développement incrémental consistent a
modéliser un systéme de maniére progressive. Une vue abstraite du systéme est d’abord
considérée, puis détaillée pas & pas. Au niveau de la vérification, 'idée est de vérifier a
chaque étape du processus les propriétés portant sur le niveau d’abstraction considéré,
plutot que de les vérifier sur le modéle complet de taille plus importante. Ainsi, les pro-
priétés peuvent étre vérifiées & moindre cotit. Nous avons considéré deux méthodes de
développement incrémental : le raffinement et l'intégration de composants. Bien siir, ces
processus de développement ne sont valables que si les propriétés établies & un certain
niveau d’abstraction sont préservées par le raffinement ou l'intégration de composants.

Nous avons tout d’abord étudié comment donner un cadre formel & ces processus de
développement incrémental, afin qu’ils préservent les propriétés exprimées en MITL, qui
est le formalisme que nous considérons pour ’expression des propriétés d’un systéme. Les
relations de 7-simulation sont un moyen d’assurer la préservation de propriétés, puisqu’il
est connu qu’elles préservent les propriétés de siireté. Nous avons donc commencé par
étendre cette notion de 7-simulation aux automates temporisés. Pour préserver un plus
large éventail de propriétés, et en particulier les propriétés de vivacité, la 7-simulation doit
également étre sensible a la divergence et respecter la stabilité. Ainsi, nous avons défini
une seconde relation de 7-simulation temporisée, possédant ces deux caractéristiques : la
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7-simulation temporisée DS?2. Nous avons montré qu’elle permet effectivement de prendre
en compte un spectre plus important de propriétés, puisqu’elle préserve toute la MITL (et
donc en particulier les propriétés de vivacité). D’autres propriétés qui ne s’expriment pas
en MITL sont préservées, telles que ’absence de blocage et le non-zénonisme. En revanche,
les automates de Biichi temporisés et 1’atteignabilité ne sont pas préservés.

Dans un second temps, comme nous nous situons dans un cadre compositionnel, nous
nous sommes intéressés aux propriétés de ces relations vis-a-vis de différents opérateurs de
composition : un premier opérateur utilisant un paradigme de composition a la CSP, et
un second utilisant un paradigme a la CCS et une notion de priorités entre actions. Nous
avons retenu trois propriétés essentielles a garantir : la propriété que nous avons appe-
lée intégration, la compatibilité et la compositionnalité. La propriété d’intégration permet
de garantir la composabilité, c’est-a-dire la préservation de propriétés par intégration de
composants. La compatibilité et la compositionnalité permettent quant a elles de vérifier
compositionnellement le raffinement : la préservation de propriétés pourra étre garantie
uniquement en vérifiant le raffinement entre chaque composant raffiné et sa version abs-
traite, plutot qu’en vérifiant le raffinement entre le modéle complet raffiné et sa version
abstraite. Ainsi le modéle complet raffiné n’aura jamais a étre construit entiérement.

Sous certaines hypothéses simples, la 7-simulation temporisée DS posséde les trois pro-

priétés précédentes vis-a-vis de 'opérateur a la C'CS. Ainsi, cet opérateur est donc bien
adapté a4 un développement incrémental formalisé par les 7-simulations que nous avons
définies. Notamment, lors d’une intégration de composants, la préservation de toute pro-
priété exprimée en MITL est assurée gratuitement (c’est-a-dire sans aucune vérification).
Du point de vue du raffinement et pour ces mémes propriétés, la compositionnalité n’est
assurée qu’au prix d’une vérification globale de la sensibilité a la divergence.
En revanche, 'opérateur @ la CSP n’est bien adapté que lorsque seules des propriétés de
stireté sont considérées et doivent étre préservées. En effet, seule la 7-simulation préservant
les stiretés posséde les trois propriétés précédentes vis-a-vis de cet opérateur. Le raffine-
ment ne peut donc étre vérifié de maniére compositionnelle que si seules des propriétés
de stireté doivent étre préservées. Dans le cadre d’une intégration de composants, seule la
préservation de ces propriétés est garantie gratuitement. Pour assurer la préservation de
toute propriété MITL, en particulier, les propriétés de vivacité, il est nécessaire de vérifier
la 7-simulation temporisée DS.

Cette vérification a été implantée dans le prototype VeSTA ( Verification of Simulations
for Timed Automata). VeSTA considére des systémes temporisés modélisés a base de
composants par des automates temporisés, ol I’opérateur de composition considéré est
celui @ la CSP. VeSTA nous a permis de mener quelques études de cas pour étudier I'intérét
de la 7-simulation temporisée DS pour les méthodes de développement incrémental, en
particulier 'intégration de composants. Ces études nous ont permis de constater que,
méme sur des exemples de taille raisonnable, le temps nécessaire a la vérification locale
et a la garantie de la préservation (par vérification de la T-simulation temporisée DS) est

22pour sensible & la Divergence et respectant la Stabilité.
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inférieur & celui nécessaire pour la vérification classique. De plus, ces expérimentations
nous ont permis de mettre en évidence que cette approche par préservation peut étre
également profitable dans le cas de systémes paramétrés dans lesquels un méme composant
peut étre répété un nombre indéterminé de fois, ce nombre représentant ainsi le paramétre
du systéme.

2 Bilan

Dans ce document, nous avons donc étendu la notion de 7-simulation aux systémes
temporisés. L’idée développée est d’utiliser ces 7-simulations temporisées pour garantir la
préservation de propriétés lors du développement incrémental des systémes temporisés a
composants.

On trouve dans la littérature de nombreuses notions de simulation étendues aux sys-
témes temporisés, mais ces relations ne permettent de préserver que les propriétés de
sireté. Méme si nous avons défini une 7-simulation temporisée qui préserve également les
propriétés de stireté, nous nous sommes concentrés sur une 7-simulation temporisée, dite
sensible & la divergence et respectant la stabilité, qui préserve un plus large éventail de
propriétés et notamment les propriétés de vivacité et de réponse bornée.

Pour le développement incrémental des systémes & composants, le bilan quant a 1'uti-
lisation de cette relation pour la préservation de propriétés s’avére plutot positif. En effet,
nous avons identifié un opérateur de composition, a la CCS, pour lequel cette relation
est bien adaptée. Ce n’est pas le cas de I'autre opérateur étudié, a la CSP, pour lequel la
vérification de la relation doit étre effectuée. Malgré cela, par rapport a une vérification
classique, le gain en pratique en termes de temps de calcul reste néammoins intéressant,
comme |'atteste un exemple que nous avons traité.

Le principal inconvénient de ce dernier opérateur provient du fait qu’il posséde des
régles de synchronisation trop fortes, pouvant mener a 'introduction de blocages. Des tra-
vaux actuels sur la composition tendent & aller vers la définition d’opérateurs de compo-
sition utilisant un paradigme de synchronisation dit plus flexible, comme c’est le cas pour
Iopérateur a la C'CS étudié dans ce document. La 7-simulation temporisée DS semblerait
donc plus adaptée a de tels cadres de composition. Une étude prospective d’opérateurs de
composition ou de “types” de synchronisation appropriés constitue donc une suite logique
aux travaux effectués. D’autres pistes sont a envisager afin de mettre encore plus en valeur
I'intérét de cette approche, ainsi que des axes de travail plus généraux que ce soit dans le
domaine des systémes & composants, ou des automates temporisés. Nous les présentons
dans le chapitre suivant.
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Perspectives

Nous présentons dans ce chapitre les perspectives liées aux travaux présentés dans
ce document. Elles sont répertoriées en trois catégories. Tout d’abord, nous introduisons
dans la section 1 des perspectives permettant de valoriser I'intérét des relations de simu-
lation proposées. Ces perspectives sont dans la continuité directe des travaux présentés
dans ce document, et ont déja été évoquées précédemment pour certaines.

Par ailleurs, nous avons examiné la question de la préservation de propriétés lors du raffi-
nement d’automates temporisés. Une autre question qui se pose concerne la préservation
de ces propriétés sur une implantation de ces automates temporisés. Récemment, des so-
lutions ont été apportées, mais des difficultés subsistent auxquelles il convient d’apporter
des solutions. Nous abordons ce point dans la section 2.

Enfin, des perspectives plus larges sont également a envisager dans le domaine plus général
du développement a base de composants. Les travaux que nous avons exposés permettent
d’apporter une solution a I'un des points a étudier dans ce domaine, celui de la composa-
bilité lors de I'intégration de composants. Néammoins, d’autres questions-clés se posent.
Les différentes investigations & effectuer dans ce domaine sont présentées dans la section
3.

1 Valorisation de I'intérét des relations de simulation

Pour renforcer 'intérét des 7-simulations, trois pistes peuvent étre envisagées. La pre-
miére, avancée dans la section 1.1 est une suite logique a I’étude qui a été effectuée dans
le chapitre 6, consistant a étudier les propriétés de ces 7-simulations vis-a-vis d’autres pa-
radigmes de composition et de synchronisation, afin de bien se rendre compte des cadres
pour lesquels elles sont le plus adaptées. La seconde voie concerne I’amélioration du proto-
type VeSTA en y ajoutant des optimisations et de nouvelles fonctionnalités, afin d’étudier
I’apport en pratique sur des systémes de plus grande taille. Nous détaillons cela dans la
section 1.2. Enfin, nous avons évoqué précédemment que les 7-simulations peuvent avoir
un intérét tout particulier lors de la vérification des systémes paramétrés dans lesquels
un méme composant est susceptible d’étre répété un nombre indéterminé de fois. Nous
développons cette idée dans la section 1.3.

1.1 Etude d’autres paradigmes de composition

Nous avons étudié l'intérét des 7-simulations dans le cadre de deux paradigmes dif-
férents de composition. Il serait intéressant d’étudier d’autres environnements de com-
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position afin de pouvoir généraliser I'intérét de la méthode. Comme nous ’avons dit
précédemment, la 7-simulation temporisée DS ne semble pas adaptée aux opérateurs de
composition possédant des régles de synchronisation trop fortes. En effet, 'utilisation de
tels opérateurs ameéne généralement a l'introduction de blocages dans la composition. Il
convient d’étudier des opérateurs de composition dont les régles de synchronisation sont
plus souples.

Dans ce cadre, un concept de composition particuliérement intéressant pourrait étre
celui présenté dans |GS03, GS05|. Il a notamment été utilisé pour traiter des applica-
tions non-triviales, comme dans [GOOO04|. Un systéme a composants est ici modélisé en
trois couches : une couche basse représentant les composants, une couche intermédiaire
représentant les interactions entre composants, et enfin une derniére couche indiquant par
une contrainte les restrictions & apporter au modéle complet pour qu’il se comporte de la
maniére attendue. Cette derniére couche peut notamment étre utilisée pour exprimer des
politiques d’ordonnancement sur le systéme comme cela est réalisé dans [AGS00, Alt01].
Ce principe a été récemment mis en ceuvre dans la plate-forme d’exécution BIP?® [BBS06].
Un opérateur de composition a également été défini pour les systémes modélisés par ce
concept de couches. Il pourrait étre intéressant d’étudier les propriétés de la T-simulation
temporisée DS dans ce cadre compositionnel précis.

1.2 Amélioration du prototype VeSTA

Des évolutions peuvent étre apportées au prototype VeSTA. Ces évolutions concernent
deux directions : optimiser les structures de données utilisées afin de réduire 1’espace
mémoire nécessaire a ’exploration des graphes de simulation, et généraliser la vérification
partielle des simulations évoquée dans le chapitre 8.

Optimisations

Jusqu’a présent, nous n’avons pu tester 'impact en pratique de la méthode proposée
que sur des exemples de taille raisonnable. La raison principale est que, d’aprés nos expé-
rimentations?*, le prototype VeSTA ne nous a pas permis de traiter des systémes de plus
de 400000 états (symboliques), avec la mémoire dont nous disposions. Ce chiffre est toute-
fois & nuancer suivant le nombre d’horloges présentes dans le systéme traité (15 horloges
pour le chiffre donné précédemment). En effet, pour n horloges, la structure de données
utilisée pour représenter les zones, les matrices de différences bornées (Difference Bound
Matrices), nécessitent un espace mémoire en O(n?) pour représenter une zone. Le nombre
d’horloges considérées est un facteur prépondérant.

De ce point de vue, il serait opportun de pouvoir diminuer le nombre d’horloges consi-
dérées, en utilisant des abstractions adaptées. Ainsi, une optimisation, d’ailleurs implantée
dans des outils d’analyse de systémes temporisés tels que Kronos et Uppaal, serait d’uti-
liser I’ Active-clock reduction|DY96, DT98| qui est une abstraction consistant & éliminer

Bhttp : //www — verimag.imag.fr/ ~ async/BIP/bip.html
24sur un PC & 1Go de RAM.
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les horloges inactives. Elle consiste, pour chaque état du graphe, a ne conserver que les
horloges qui sont actives dans ces états. Une horloge x est dite active dans un état ¢ si :
— soit elle apparait dans I'invariant de ¢ ou dans la garde d’une action issue de ¢, ou
— soit elle apparait dans l'invariant ou dans la garde d’une action issue d’un état
pouvant étre atteint depuis g, sans que z soit remise & zéro entre temps.
Cette abstraction permettrait de réduire ’espace mémoire nécessaire a ’exploration de
I’espace d’états du systéme.

Généralisation de la vérification partielle de la 7-simulation temporisée DS

Nous avons commencé a implanter une vérification partielle de la T-simulation tempo-

risée DS et de la préservation de propriétés dans VeSTA. L’objectif d’une telle vérification
est de ne vérifier la préservation que pour les propriétés qui doivent étre préservées. En
effet, comme nous ’avons présenté dans le chapitre 8, la vérification de la simulation peut
échouer, dii notamment a des introductions de blocage dans certains chemins, alors que
ces chemins ne concernent pas les propriétés a préserver.
Cette vérification partielle n’est pour I'instant disponible dans VeSTA que pour des pro-
priétés (non temporisées) de réponse du type O(p = Oq). Il serait intéressant d’étendre
ce type de vérification & d’autres schémas de propriétés de vivacité ou de réponse bornée.
En outre, ce type de vérification devrait permettre d’optimiser le temps de vérification. En
effet, certaines opérations trés coiiteuses telles que le calcul de compléments de DBM (pour
la vérification du respect de la stabilité), ne seraient plus effectuées systématiquement,
mais uniquement pour les états des chemins concernés par les propriétés a préserver.

1.3 Intérét pour les systémes paramétrés

Les expérimentations effectuées sur la cellule de production et le protocole CSMA-CD
nous ont permis d’entrevoir I'intérét de la méthode pour un type particulier de systémes
paramétrés utilisant 'opérateur de composition ¢ la CSP. Dans le cas ol un systéme S est
susceptible d’inclure un nombre indéterminé n de composants C; ;—; ., identiques (modulo
le renomage), on dit que ce nombre n est un paramétre du systéme S. Le systéme S est
obtenu par composition des C; avec un environnement F, c’est-a-dire, S = E||Cy|| - - - ||C,.
Si I'on reprend les exemples traités dans le chapitre 9, dans le cas de la cellule de produc-
tion, le composant identique est celui représentant une piéce, et dans le cas du protocole
CSMA-CD, il s’agit de celui modélisant une station.

Dans de tels systémes paramétrés, les cas intéressants sont quand la vérification peut
étre effectuée avec un petit nombre fixé [ de composants identiques, c’est-a-dire S; =
E||C||- - - ||C}, tout en garantissant la préservation des propriétés sur S,,, = E|[S1|| - - ||Sm,
VYm > [, sous certaines conditions simples.

En utilisant les propriétés de la 7-simulation temporisée DS dans le cas de 'opérateur a la
CSP, il serait suffisant d’obtenir des conditions sur les C; et/ou leurs synchronisations qui
garantissent qu’ajouter ces C; n’introduit pas de blocages, outre le fait de s’assurer qu’ils
ne contiennent pas de cycles d’activité interne. Par exemple, pour la cellule de production,
la condition est simplement qu’il n’y a pas de synchronisations entre les piéces. Un travail
intéressant serait de déterminer de telles conditions.
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Dans le cas non temporisé, des travaux dans cette direction ont été effectués notamment
dans [EN95| pour le cas spécifique des réseaux en anneau de processus concurrents iden-
tiques. Suivant le type de propriétés a préserver, et en utilisant les spécificités d’un réseau
en anneau, les auteurs montrent que la vérification peut étre menée sur des systémes ne
contenant qu’un petit nombre de processus.

2 Préservation de propriétés sur I'implantation des au-
tomates temporisés : le probléme de I’'implémentabi-
lité

Nous abordons a présent des perspectives plus larges. L’implémentabilité des auto-
mates temporisés est un probléme en cours d’investigation. Il consiste a étudier si les
propriétés d’un automate temporisé peuvent étre préservées sur I'implantation correspon-
dant & cet automate, lorsqu’on ’exécute sur une plate-forme donnée. Une autre question
essentielle est de savoir si cette préservation peut étre garantie par le passage d’une plate-
forme & une autre plus efficace.

Dans ce contexte, on peut reprocher aux automates temporisés de posséder une séman-
tique souvent qualifiée d’¢déale pour représenter les aspects temporisés d’un systéme :
temps d’exécution des actions négligé puisqu’elles sont considérées immédiates, horloges
continues et infiniment précises, etc. En pratique, ces concepts parfaits ne sont plus vrais.
Si 'on considére des plate-formes d’exécution réalistes, trois critéres sont & prendre en
compte selon [AMRTO5] : (i) gestion des entrées / sorties du systéme, ou des variables
partagées, ainsi que les délais nécessaires aux opérations se rapportant a cette gestion,
(ii) précision de I’horloge globale du systéme, et (iii) vitesse, fréquence et précision des
calculs.

Ainsi, pour répondre & ces questions de préservation des propriétés d’'un automate tem-
porisé A, deux solutions en particulier ont été proposées récemment :

— Une approche basée sur la modélisation |[AT05| consistant & modéliser la plate-forme
d’exécution sur laquelle doit s’exécuter I'implantation par trois automates tempo-
risés (modéle de 'interface d’entrées/sorties, modéle de I’horloge digitale et modéle
d’exécution), et & transformer A en un automate (non temporisé) représentant son
implantation. La composition de tous ces automates, appelée modéle d’exécution et
notée M, permet de modéliser ’exécution de A sur une plate-forme donnée. Cette
approche permet de vérifier les propriétés de A sur M, en utilisant des techniques
de vérification classique pour les automates temporisés.

— Une approche basée sur la sémantique [dWDRO04] consistant cette fois & considérer
un modéle particulier de plate-forme. La sémantique de I'implantation de A sur
cette plate-forme, appelée program semantics, est paramétrée par deux délais Ap
et Ar. Le délai Ap représente la période de ’horloge digitale de la plate-forme. Le
délai Ay représente le temps maximal d’exécution d’un pas du programme (chaque
pas consiste a enregistrer la valeur de ’horloge digitale, mettre a jour les “informa-
tions” envoyées par l’environnement, déterminer quelles transitions de A peuvent
étre déclenchées en calculant leur garde et enfin exécuter une des transitions déclen-
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chables). Une nouvelle sémantique nommée Almost ASAP semantics et paramétrée
par un délai A, est introduite pour les automates temporisés. Intuitivement, ce para-
métre A représente un “délai de réaction”, et permet ainsi de relaxer les contraintes
d’horloges. Par exemple, une action devant initialement se déclencher a un temps ¢
peut s’effectuer pendant l'intervalle de temps [t — A, ¢ + Al.

Dans cette derniére approche, une condition suffisante portant sur les paramétres A,
Ay et Ap permet de garantir la préservation des propriétés sur 'implantation [dWDRO04].
La préservation sur une plate-forme plus efficace est également garantie. La question est
alors de savoir s’il existe une valeur de A telle que les propriétés vérifiées sur A (avec la
sémantique classique) sont satisfaites avec cette nouvelle sémantique. C’est ce que l'on
appelle la satisfaction robuste et le model-checking avec une telle sémantique des auto-
mates est qualifié de model-checking robuste. Un algorithme de model-checking robuste a
été proposé dans [d{WDMRO4| pour les propriétés de siireté et a été étendu dans [BMROG|
pour prendre en compte toutes les propriétés LTL, ainsi que certaines propriétés tempo-
risées.

Dans le cadre de approche basée sur la modélisation, une perspective intéressante

serait d’étudier la compatibilité des simulations que nous avons définies dans le cadre spé-
cifique de A et de son modéle d’exécution M, en tenant compte de la maniére spécifique
de modéliser la plate-forme d’exécution. A terme, une telle relation pourrait permettre de
dégager des conditions suffisantes sur les automates modélisant la plate-forme, garantis-
sant la préservation des propriétés sur cette plate-forme.
[’autre question essentielle est de savoir si passer a une plate-forme plus efficace permet
toujours d’assurer la préservation des propriétés. Compte tenu de I'expressivité du mo-
deéle de la plate-forme d’exécution, cette question est loin d’étre triviale. En particulier,
les propriétés de type [J—bad ne sont pas préservées [AT05]. La question de disposer d’une
relation formelle et réaliste de raffinement pour ces plates-formes d’exécution est donc un
challenge actuel, afin d’éluder cette question faster is better .

3 Perspectives générales au développement & base de
composants

Dans un autre registre, de nombreux champs d’investigation existent dans le cadre
général du développement & base de composants, du fait que ce type de développement
recoit de plus en plus d’attention. Le principe est de construire des systémes complexes
en assemblant des unités plus petites, pré-existantes : les composants. L.’idée sous-jacente
a cette démarche est qu’'un composant doit étre réutilisable, c’est-a-dire qu’il doit pouvoir
étre intégré dans différents systémes, dans des contextes différents de celui pour lequel il
avait été construit initialement. Ce concept de composants sur étagére?®, a fait naitre de
nombreuses questions a propos de la construction d’un systéme a partir de tels compo-
sants. D’aprés [Sif05], deux points essentiels sont les suivants :

25les COTS (commercial off-the-shelf components)



152 Perspectives

1. “Encompass heterogeneous composition to ensure interoperability of components”.
Les composants réutilisés au sein d’'un méme systéme n’ont pas été nécessairement
concus au départ pour fonctionner ensemble. Il est donc indispensable d’avoir la
possibilité d’assembler, de faire interagir de tels composants hétérogénes. C’est ce
que l'on appelle garantir I'interopérabilité des composants. On dénote deux enjeux
majeurs : la compatibilité des composants, et la capacité d’'un composant de se
substituer & un autre (la substitutability).

2. “Provide results guaranteeing correctness-by-construction for essential system pro-
perties such as deadlock-freedom, progress and liveness”. Ce point recouvre deux
aspects essentiels a garantir, que nous avons mentionnés précédemment : la com-
posabilité, c’est-a-dire le fait de préserver les propriétés des composants aprés inté-
gration, et la compositionnalité, permettant de déduire des propriétés globales du
systéme a partir des propriétés des composants.

Ces deux points constituent donc un domaine de recherche trés actif. Nous avons

abordé dans ce document le théme de la composabilité, pour lequel la 7-simulation tem-
porisée DS peut servir de condition suffisante. Il reste toutefois beaucoup a faire dans
le domaine de la compositionnalité. Des conditions suffisantes pour garantir I’absence de
blocages dans un systéme obtenu par intégration de composants sans blocages sont étu-
diées dans [GS03, GS05]. Il est nécessaire de pouvoir faire plus, afin d’étendre ce principe
a un plus large éventail de propriétés, sireté et/ou vivacité, en utilisant par exemple un
paradigme de type assume-guarantee qui peut permettre d’inférer des propriétés globales
du systéme a partir des propriétés des composants, et des hypothéses que chacun nécessite
sur les autres composants.
Le premier point, concernant l'interopérabilité, ne doit également pas étre négligé et doit
faire I’objet de nombreuses investigations. En effet, avant de pouvoir étudier les questions
de composabilité et de compositionnalité, il est nécessaire d’avoir la possibilité d’assembler
les composants. Or, les composants étant couramment développés de maniére indépen-
dante puis réutilisés, leurs interfaces risquent généralement de ne pas coincider. Ainsi, la
notion d’adaptateurs entre interfaces de composants a été définie. De nombreux travaux,
citons notamment [YS97, MLS06], se sont attelés et doivent encore étre effectués dans
le domaine de la synthése d’adaptateurs ou de la vérification qu’un adaptateur donné
garantit l'interopérabilité des composants pour lesquels il a été congu.
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RESUME

Ces travaux se placent dans le contexte de la vérifica-
tion par model-checking des systémes temporisés modélisés
par des automates temporisés dans un cadre composition-
nel. Nous considérons la logique MiTL comme formalisme
de description des propriétés de ces systémes. Le probléme
d’explosion combinatoire inhérent a l’utilisation du model-
checking rend cette méthode difficile & appliquer en pratique
sur des systémes de grande taille, notamment en ce qui
concerne la vérification des propriétés temporelles linéaires,
et en particulier les propriétés de vivacité. Ces difficultés sont
encore accentuées dans le cadre temporisé par la présence
des contraintes de temps.

Une issue est d’utiliser des méthodes de développement
incrémental, c’est-a-dire, dans le cadre des systémes & com-
posants, le raffinement ou l'intégration de composants. De
telles méthodes consistent & modéliser progressivement un
systéme. Du point de vue de la vérification, des propriétés
doivent pouvoir étre vérifiées a chaque étape du processus de
modélisation, plutét que directement sur le modéle complet
du systéme obtenu a la fin du processus. Ce dernier point n’a
d’intérét que si les propriétés établies & une certaine étape
sont préservées au fur et & mesure du développement.

Les 7-simulations sont un moyen de garantir la préservation
de propriétés. Ce document présente deux 7-simulations
adaptées aux systémes temporisés : une 7-simulation tem-
porisée classique préservant les propriétés de sireté, et une

MOTS-CLES :
priétés.

seconde 7-simulation temporisée, dite sensible & la diver-
gence et respectant la stabilité, préservant toutes les pro-
priétés MiTL, en particulier les propriétés de vivacité. Les
propriétés d’absence de blocages et de non-zénonisme sont
également préservées par cette derniére relation. Dans le
cadre compositionnel dans lequel nous nous situons, les pro-
priétés de compositionnalité, compatibilité et composabilité
des 7-simulations vis-a-vis des opérateurs de composition
sont des propriétés essentielles. Elles permettent d’établir
ou non que les 7-simulations sont appropriées au développe-
ment incrémental de tels systémes. Nous étudions donc ces
propriétés vis-a-vis de deux opérateurs de composition, le
premier utilisant un paradigme de composition a la CSP, et
le second se rapprochant du paradigme de CCS et considé-
rant de plus des priorités entre actions.

Pour montrer ’intérét de ces simulations en pratique, nous
avons réalisé le prototype Vesta. Vesta se focalise sur
un développement incrémental des systémes temporisés par
intégration de composants. Il permet de garantir la pré-
servation des propriétés MITL en vérifiant la 7-simulation
temporisée sensible & la divergence et respectant la stabilité.
VesTa a de plus été concu a la maniére d’OpPeN-KRrRONOS afin
de pouvoir connecter les modéles considérés a la plate-forme
de vérification OPEN-CAESAR.

T-simulation temporisée, systémes temporisés a composants, vérification incrémentale, préservation de pro-

ABSTRACT

We are interested in the verification of timed systems
modeled as timed automata in a compositional framework,
using model-checking. The properties of these systems are
expressed in the logical formalism MiTL. Model-checking is a
verification method which is difficult to apply on large-sized
systems, due to an exponential blow-up of the state space.
This is especially the case for the verification of linear-time
properties, and in particular for liveness properties. This
problem is largely accentuated in the case of timed systems,
with the presence of timing constraints modeling the time
elapsing.

A way out is to use incremental development methods,
i.e., for component-based systems, either refinement or inte-
gration of components. Such methods consist in achieving a
progressive modeling of the system. From a verification point
of view, they must give the possibility to check properties at
each step of the modeling process, instead of performing the
verification on the model obtained at the end of the process.
This framework is applicable only if already established pro-
perties are preserved by the development process.

A way to guarantee this preservation is to use 7-simulation
relations. This thesis presents two such relations for timed
systems : a classic timed 7-simulation preserving safety

properties, and a second one, called divergence sensitive
and stability respecting, to handle the preservation of all
MiTL properties, and in particular liveness properties.
Deadlock-freedom properties as well as non-zenoness are
also preserved by this second relation. In compositional fra-
meworks, the following properties of the 7T-simulations are
essential w.r.t. composition operators : compositionality,
compatibility and composability. They show the interest of
the 7-simulations for incremental development. Thus, we
study these properties w.r.t. two composition operators :
one using a CSP composition paradigm, and the other closer
to the CCS paradigm and using priorities between actions.
To show the interest in practice of the 7-simulations, we deve-
lopped the prototype Vesta. Vesta focuses on an incremental
development process of timed systems achieved by integra-
tion of components. It allows to guarantee the preservation
of MiTL properties by verifying the divergnece-sensitive and
stability-respecting timed 7-simulation. Moreover, the design
of Vesta was inspired by the tool Open-KRONOS, to give the
possibility to connect the models considered in VesTa to the
verification platform OPEN-CAESAR.

KEY-WORDS : timed 7-simulation, component-based timed systems, incremental verification, preservation of properties.



