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Chapitre 1

Introduction

1.1 Méthodes formelles

[’évolution technologique a conduit au développement de systémes informatiques
complexes, dont I'impact socio-économique est devenu trés fort, dans la mesure ou ils
occupent des places de plus en plus stratégiques au sein des organisations. De tels
systémes intégrent de nombreux composants logiciels et matériels et interagissent avec des
environnements complexes. Ces systémes sont devenus critiques tant par les conséquences
de leur utilisation que par la complexité de leur développement et de leur évolution.
Une classe importante des systémes critiques est celle des systémes réactifs, systémes
interagissant de fagon continue avec un environnement.

Les meéthodes formelles fournissent un cadre mathématique permettant de décrire
de maniére précise et stricte les systémes et les programmes concus. Elles ont prouvé
leur efficacité dans la validation des systémes. Les exemples de leur utilisation ne sont
pas restreints. Les domaines du succés de leur application incluent ’industrie automobile
[129, 101], I'industrie aérospatiale |51, 53| et bien d’autres domaines. Parmi les méthodes
formelles, nous pouvons citer :

- La wérification. 11 s’agit d'une procédure automatique qui permet de tester algo-
rithmiquement si un modéle donné, le systéme lui-méme ou une abstraction du systéme,
satisfait une spécification logique, généralement formulée en termes de logique temporelle
[50, 139, 34].

- La preuwve. A partir d’'un systéme et d'une propriété exprimée dans un langage de
spécification, elle permet de prouver, en utilisant des régles de déduction comme pour

prouver un théoréme mathématique, la validité de la propriété |74, 128|.

- La génération de cas de test. Les techniques de génération des séquences de test
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consistent a extraire, & partir d’'une spécification formelle du systéme sous test et un
critére de sélection, un ensemble de “scénaris” a appliquer sur le systéme réel en vue de sa
validation [143, 41].

La preuve ainsi que la vérification ne visent pas a certifier n’importe quel systéme
ou programme. Elles s’appliquent a des modéles et non a des systémes réels. Ces modéles
ne permettent pas toujours de représenter tous les systémes réels. La raison est que ces
derniers dépendent, en général, d'un environnement non controlable alors que les modéles
de ces systémes ne peuvent refléter qu'une partie du comportement de cet environnement.
Le test des systémes réels vient compléter ces méthodes : il permet de mettre en conditions
réelles les systémes .

1.2 Développement d’un systéme

Comme toute activité de fabrication, le développement d’un logiciel requiert plusieurs
phases : la conceptualisation, la réalisation puis celle ou 1’on s’assure que le produit final
correspond aux exigences. Le génie logiciel est 'ensemble des méthodes mises en oeuvre
pour le développement d'un logiciel ; il comprend en outre les mesures prises au cours du
cycle de développement d’un logiciel pour garantir sa qualité. Ce cycle découpe le dévelop-
pement en différentes phases clés, généralement successives, qui s’appuient chacune sur le
résultat de la phase précédente. Il est constitué des phases suivantes :

1. Analyse des besoins.
Une spécification informelle des besoins, des exigences et des fonctionnalités du logi-
ciel est rédigée : c’est le cahier des charges établi au début du processus de dévelop-
pement.

2. Modélisation.
Cette phase consiste a modéliser le systéme, i.e. construire un objet dans un cadre
formel bien défini qui “reproduit” aussi fidélement que possible le comportement du
systéme réel (le cahier des charges), pour obtenir ce qu’on appelle la spécification. Le
choix du formalisme dépend des exigences du systéme réel et du niveau d’abstraction
et de détail que 1'on souhaite faire apparaitre.

3. Vérification du modéle.
Une étape préliminaire de la vérification consiste a modéliser la propriété a vérifier
dans un langage de spécification. La vérification consiste alors a vérifier que le modéle
construit pour le systéme réel vérifie la propriété exprimée dans le langage précité.
Pour pouvoir réaliser cela, il est bien entendu nécessaire de disposer d’algorithmes de
vérification qui parcourent exhaustivement le modéle du systéme.

4. Implantation.
Dans cette phase, le systéme réel est développé sous forme de code exécutable. La

'Ce qui n’est pas le cas avec la vérification et la preuve automatique qui interviennent sur les modéles.
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génération du code est basée sur la spécification et peut étre automatique.

5. Test.
Il consiste a soumettre I'implantation du systéme a une série d’épreuves pour s’as-
surer de sa validité. C’est la seule phase ot le systéme est mis en conditions réelles.
Contrairement a la vérification qui s’intéresse aux propriétés du modéle du systéme,
le test vise a analyser les propriétés du systéme réel. Différents types de test existent.
Le choix d’un type dépend de la validation que I'on souhaite effectuer.

Les méthodes formelles s’appliquent en particulier dans les phases de vérification et de test.
Le schéma général de la vérification (resp. du test) est donné dans la F1G.1 (resp. F1G.2).

Monde informel Systéme réel vérifie-t-il Propriété
Monde formel = ©
Veérification
(Oui/Non)

F1G. 1: Vérification.

Etant données une spécification formelle S et une propriété ¢ du systéme réel, les algo-
rithmes de vérification répondent “oui” dans la cas ou S vérifie ¢ et en général donnent
une (ou plusieurs) trace d’exécution correcte . Dans le cas contraire, ils générent une trace
d’exécution incorrecte.

Dans le cas du test, un algorithme de génération est défini en tenant compte d’une ou
plusieurs propriétés du systéme. Une propriété peut étre la couverture de certains états ou
transitions de la spécification ou encore un comportement particulier du systéme. Les cas
de test générés sont exécutés sur 'implantation réelle du systéme. Un verdict est associé
a lexécution d’un cas de test. Le verdict “Pass” signifie que l'implantation satisfait le
comportement testé. Dans le cas d’un verdict “Fail”, I'implantation est déclarée erronée.

Dans ce document, nous nous concentrons sur ’étude des méthodes
formelles pour la phase du test en particulier et pour une partie de la

phase de vérification

1.3 Systémes temporisés

[’analyse formelle des systémes considére plusieurs aspects :

2Le cas d’une propriété d’accessibilité.
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Monde informel Systéme réel vérifie-t-il Propriété

Génération

Monde formel
de tests

Monde réel Implantation = Cas de test
Exécution
(Pass/Fail)

FiG. 2: Test.

1. Contréle. Laspect de base de la construction d’un systéme est I'obtention d’un flux

de controle, i.e. une dépendance causale convenable entre les événements. L’ordre
temporel du déroulement des événements est un élément crucial pour 'exactitude
d’un systéme. Par exemple, il est évident qu'un consommateur ne peut pas utiliser
un produit si ce dernier n’a pas été produit auparavant. L’aspect controle est essentiel
dans I'analyse d’un systéme et ne peut étre négligé.

. Données. De nombreux systémes sont fortement basés sur la manipulation des don-
nées. Les données interviennent sur le flux de controle pour ces systémes. Un systéme
de gestion d’une base de données est un exemple de tels systémes. Pour d’autre sys-
témes, comme c’est le cas pour la plupart des protocoles, cette dépendance est moins
cruciale et les données peuvent étre abstraites dans I’analyse formelle.

Temps. Un systéme temporisé est un systéme contraint par des besoins portants sur
les occurrences des événements par rapport au temps (réel). Ces conditions tempo-
relles peuvent représenter les performances acceptables du systéme ou les délais qui
doivent étre respectés.

Dans ce document, nous étudions et développons des formalismes
pour 'analyse des systémes dans lesquels le temps est un facteur

critique et important.

Le cadre formel adopté dans ce document, pour les systémes temporisés, se compose des
éléments suivants :
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Sémantique du modéle : temps continu (dense)

Nous considérons des systémes qui évoluent continuellement dans le temps, ainsi le
domaine du temps est I’ensemble des réels positifs. En dehors des propriétés qualitatives
renseignant sur I'ordre relatif des événements (i.e. I'événement a se produit avant 1’événe-
ment b), ce modéle peut aussi exprimer des propriétés quantitatives du temps, renseignant
sur les délais entre les occurrences des événements (i.e. a se produit 4 unités de temps avant
b). Les délais peuvent étre exacts, bornés ou non-bornés. Le modéle doit étre indépendant
des unités du temps ou des granulations utilisées.

Langage de description des systémes : automates temporisés

Nous décrirons un systéme temporisé en utilisant les automates temporisés (TA) d’Alur-
Dill [4], qui sont des automates finis munis d’un ensemble fini d’horloges a valeurs réelles.
Un TA alterne entre deux modes d’exécutions : le passage du temps dans les états et la
réalisation des transitions discrétes (changement d’état).

1.4 Approches et contributions de cette thése

Les travaux que nous présentons portent sur la modélisation, I'analyse et le test des
systémes communicants. Ces travaux peuvent étre divisés en quatre parties.

1.4.1 Modélisation des systémes communicants

L’utilisation des automates comme modéle et cadre théorique pour décrire les systémes
communicants a l'avantage d’offrir des facilités de définition d’algorithmes applicables
dans un outil de validation. Cependant, les modeéles existants basés sur les automates
présentent deux limitations au niveau de la description des aspects de controle et de
données. Pour l'aspect controle, la majorité des modéles existants ne permet que la
modélisation des communications binaires ou sur des ensembles d’événements communs.
Pour l'aspect données, une modélisation du partage des ressources entre processus est
requise. Il est clair que les algébres de processus se présentent comme un bon modéle,
trés expressif. Cependant, 1'utilisation des algébres de processus présente une difficulté de
définition d’algorithmes applicables dans un outil de validation.

Nous introduisons le modéle CS comme un modéle de description des systémes
communicants. Une description dans le modéle CS considére deux aspects des systémes
communicants : les flux (controle, données et temps) propres aux entités du systéme et
les flux (controle et données) partagés entre les entités. La modélisation des flux propres
aux entités est basée sur les automates. Le flux de données partagé est modélisé par des
variables et des paramétres. Le flux de controle partagé est modélisé par une topologie
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de communicant qui explicite les différentes communications possibles dans un état du
systéme. La séparation entre les flux propres et les flux partagés d'une part et une
sémantique en automate d’autre part, procurent au modéle CS 'aspect graphique des
automates et 'aspect hiérarchique des algebres de processus.

1.4.2 Analyse des systémes temporisés

Un diagnostic temporisé est une trace du systéme contenant des informations sur
les changements discrets du systéme et les délais exacts entre deux transitions discrétes.
La vérification des automates temporisés est réalisée a travers l'exploration d’espaces
d’états abstraits. Les diagnostics qui peuvent étre générés directement a partir d’une telle
exploration sont aussi abstraits. En particulier, de tels diagnostics manquent souvent
d’information sur le temps, ce qui peut étre crucial dans la compréhension des raisons de
satisfaction ou de non satisfaction d’une propriété. Nous examinons les deux problémes
suivants : 'extraction des diagnostics temporisés d’'un chemin temporisé et la vérification
de I'inclusion des traces entre deux chemins temporisés.

Extraction des diagnostics temporisés. Nous introduisons deux approches pour
extraire des diagnostics temporisés. La premiére approche est basée sur le polyedre des
contraintes associé a un chemin. La deuxiéme approche considére un calcul symbolique.
Pour les deux approches, nous montrons comment extraire des diagnostics temporisés. De
plus, nous identifions des diagnostics temporisés dits de bornes mazimales et minimales.
[’intérét de ces derniers est qu’ils donnent une représentation finie de 1’espace des traces
d’un chemin temporisé. Leur nombre varient entre 1 et 2 x (n + 1) diagnostics pour un
chemin de longueur n.

Vérification d’inclusion des traces. Le probléme d’inclusion des traces consi-
dére deux chemins temporisés p et p’ de taille n tels que p est connu (les différentes
contraintes et mises a jour de ses transitions sont données) et p’ n’est pas connu mais
seulement ses traces temporisés de taille n (TTrace(p’,n)) sont connues. La problé-
matique consiste a donner les conditions nécessaires et suffisantes pour montrer que
TTrace(p,n) C TTrace(p’,n). Ce probléme trouve une application intéressante dans le
domaine du test boite noire. En effet, pour une implantation I d’une spécification S,
vérifier que les comportements de S ont été bien implémentés par I consiste a vérifier que
les traces de S sont incluses dans celles de I. Nous établirons les conditions nécessaires
et suffisantes, basées sur les diagnostics temporisés de bornes, pour montrer cette inclusion.

A notre connaissance, les diagnostics de bornes et le probléme d’inclusion des traces sont
des résultats originaux.
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1.4.3 Test des systémes communicants

Durant la derniére décennie, plusieurs recherches ont été menées dans le domaine du
test et ont donné différentes méthodes basées sur différents modeéles formels et différentes
applications possibles. Toutes ces méthodes générent avec succés des cas de test, mais la
plupart d’entre elles ne reposent pas sur des cadres formels bien définis et souffrent de
I’explosion du nombre des cas de test générés.

Test de conformité. Le test de conformité compare les comportements de 1'im-
plantation aux comportements de la spécification. Le probléme majeur a résoudre dans
le cas des systémes temporisés est I'explosion combinatoire des nombres de cas de test
générés due au caractére dense du temps. Nous proposons un cadre formel pour le test
de conformité des systémes temporisés. Ce cadre englobe une définition de la conformité
ainsi que des méthodes de génération de cas de test. Pour la définition, nous proposons
une extension temporisée de la relation de conformité ioco de Tretmans [144]. Pour les
méthodes de génération, elle repose sur l'utilisation de 'automate de simulation introduit
par Tripakis [145] et I'application des résultats du probléme d’inclusion des traces. En effet,
les tests générés, que ce soit pour un testeur digital ou analogique, ne sont pas arbitraires
mais correspondent aux diagnostics temporisés de bornes. Ainsi, notre approche ne souffre
pas de I’explosion combinatoire du nombre de cas de test générés tout en couvrant I'espace
des états accessibles.

Test d’interopérabilité. Ce type de test considére plusieurs entités communicantes et
vise & tester leur aptitude & interagir et & échanger l'information en vue de rendre des
services attendus. D’une part, nous formalisons la notion d’interopérabilité par le biais
d’une relation d’interopérabilité reliant les différentes entités a leurs implantations et
paramétrée par les interfaces accessibles des implantations. D’autre part, nous montrons
comment utiliser des outils de génération des cas de test de conformité pour dériver des
cas de test d'interopérabilité. L’intérét de notre approche réside dans le fait que le systéme
global n’est pas construit. La dérivation se porte uniquement sur les entités du systéme.

Modélisation uniforme du test. Selon la composition d’un systéme, ’accessibilité de
ses composantes et les propriétés attendues de ce dernier, plusieurs types (conformité,
interopérabilité, - - - ), approches (active et passive) et architectures (boite blanche, noire,
-++) de test peuvent étre définies. Nous montrons qu’il est possible d’appréhender les
différents types, approches et architectures du test au sein du méme modéle et avec la
méme méthodologie. En d’autre termes, nous proposons une modélisation uniforme de
ces différents aspects du test. Cette modélisation est basée d’une part, sur le modeéle
des systémes communicants (CS) et d’autre part, sur la méthodologie des algorithmes
génériques de génération (GGA). Nous montrerons que le modéle CS est un modéle
générique pour le test dans le sens qu’ (i) il offre des mécanismes pour modéliser différents
types de communications et d’architectures de test et (ii) il permet application du méme
algorithme générique de génération pour différents types et approches de test. L’intérét
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majeur de cette modélisation est la possibilité de réalisation d’outils de génération de
test supportant différents types et approches du test. Ainsi, avec le méme outil, il est
possible 1) de modéliser différentes architectures de test, 2) de générer des cas de test
de conformité, d’interopérabilité, etc, et 3) de vérifier 'appartenance d’une trace (de
I'implantation) a la spécification (approche passive de test). Comme conséquence de
ce résultat, nous introduisons le concept du test ouwwvert qui consiste a vérifier que des
implantations satisfassent les spécifications selon une propriété P.

1.4.4 Outils et étude de cas

Outils TGSE. Les résultats présentés dans ce de document ont été implémentés
dans l'outil TGSE (Génération de Test, Simulation et Emulation). TGSE représente la
contribution pratique de cette thése. TGSE est un ensemble d’outils qui permettent de
générer des cas de test pour les systémes temporisés paramétrés, de simuler I'exécution
d’un cas de test sur une implantation et un émulateur (qui joue aussi le role de générateur
automatiquement le code exécutable (en langage C)) qui permet d’exécuter les différentes
composantes du systéme en paralléle. Dans sa version actuelle, TGSE supporte la généra-
tion automatique des cas de test (test actif) et la vérification de I’appartenance d’une trace
a une spécification donnée (test passif). Ceci pour une ou plusieurs composantes et diffé-
rentes architectures de test. TGSE a été incorporé dans la plate-forme Calife réalisée dans
le cadre des projets RNRT Calife et le projet RNTL Avérroes. Le but de cette plate-forme
est de procurer une interface unique pour une large gamme d’outils de vérification et de test.

Protocole CSMA /CS. CSMA/CD est pris comme une étude de cas dans ce do-
cument. D’une part, la modélisation de CSMA /CD fait intervenir des paramétres et des
horloges, aspects traités dans ce document et d’autre part, il présente un bon exemple
pour tester la capacité et les performances de I'outil TGSE.

1.5 FEtat de Dart

L’état d’art présenté dans cette partie n’a pas la vocation d’étre exhaustif. Il se porte es-
sentiellement sur les travaux relatifs aux diagnostics temporisés et sur le test de conformité
pour les systémes non temporisés. Les travaux qui s’approchent de nos axes de recherche
feront I'objet d'une présentation plus détaillée dans les chapitres concernés.

Diagnostics temporisés

Le probléme d’extraction d’une exécution temporisée d’un chemin de longueur (nombre
de transitions) n a été traité dans |6]. Les auteurs proposent un algorithme efficace pour
générer I'exécution du cumul temporel minimal. Tripakis [145| propose une extension de
ce probléme par I’étude de la k-complétude d’'une valuation.
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Test de conformité non-temporisé

Les méthodes formelles de génération de tests se décomposent en plusieurs familles. Les
deux grandes familles que nous présentons ici ont une base commune : elles partent de la
donnée d’une spécification formelle du systéme.

La premiére famille, la plus ancienne, est celle des méthodes fondées sur les automates.
Elle est issue des méthodes de test de circuits et des problémes de reconnaissance de ma-
chines. Il existe plusieurs méthodes basées sur le méme principe et qui différent par la
partie identification de I’état d’arrivée. Cette identification s’effectue par une séquence
d’entrées/sorties qui doit permettre d’identifier d'une fagon certaine 'état d’arrivée. La
maniére la plus simple d’identifier 1’état d’arrivée est de supposer I'existence d'une entrée
statut & laquelle le systéme répond par son état courant. C’est ’hypothése faite pour la
méthode dite de tour de transition (TT) [113]. La deuxiéme méthode appelée séquence
de distinction (DS) |64 suppose I'existence d’une séquence d’entrée DS capable de diffé-
rencier toute paire d’états. La troisiéme méthode appelée entrée/sortie unique (UIO pour
Unique Input Output) suppose que pour chaque état, il existe une séquence d’entrées UIO
[131, 98, 99| qui la différencie de tout autre état. Finalement, la méthode appelée W [47|
fait I’hypothése que toute paire d’états peut étre différenciée par une séquence W. DS et
UIO sont trés proches. Pour une comparaison des tailles des séquences générées par ces
méthodes, ainsi que d’autres méthodes comme la méthode H, se référer a |153|.

La deuxiéme famille est fondée sur les systémes de transitions. On distingue ici deux
grandes approches. La premiére approche est basée sur les LTSs. Brinksma [40] introduit
la relation de conformité conf qui limite I’observation aux traces de la spécification plutot
que de considérer toutes les traces observables possibles. Il en résulte la notion du testeur
canonique, construit & partir de la spécification du systeme. Ce dernier, composé avec la
spécification, permet de tester “exhaustivement” la relation conf. La deuxiéme approche
est basée sur la distinction entre les entrées et les sorties dans le modéle [144, 123, 57, 84].

Quelques outils de vérification et de test

HyTech [69]. TL’outil HyTech (Hybrid Technology) a été développé a 'université de Ber-
keley par Tom Henziger, Pei-Hsin Ho et Howard Wong-Toi. Cet outil vise a vérifier des
réseaux d’automates hybrides trés généraux. Il permet méme d’analyser des systémes pa-
ramétrés. Il vérifie principalement des propriétés d’accessibilité et de streté.

Uppaal [96]. T outil Uppaal a été développé conjointement par I'université d’Aalborg au
Danemark et 1'université d’Uppsala en Suéde. Les principales personnes ayant participé
a son développement sont Wang Yi, Kim G. Larsen, Paul Pettersson, Johan Bengtsson,
Gerd Behrmann et Kare I. Kristoffersen. Il permet de vérifier des réseaux d’automates tem-
porisés avec des variables entiéres bornées, actions urgentes, etc. Il vérifie principalement
des propriétés d’accessibilité et de vivacité ou d’états bloquants. La logique utilisée est un
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fragment de TCTL. L’algorithme implémenté est essentiellement un algorithme d’analyse
en avant. Uppaal posséde une interface graphique qui permet la saisie du systéme (des
automates) et son exécution d’une fagon interactive. Notons finalement qu'il est possible
de générer des cas de test en utilisant Uppaal |70, 63|.

Kronos [156]. L’outil Kronos a été développé au laboratoire Vérimag a Grenoble prin-
cipalement par Sergio Yovine, Alfredo Olivero, Conrado Daws et Stravros Tripakis. Cet
outil vise & vérifier des réseaux d’automates temporisés. Il vérifie principalement des pro-
priétés énoncées dans la logique TCTL. Plusieurs algorithmes sont implémentés : I’analyse
en avant et 'analyse en arriére.

CMC [93]. L’outil CMC (Compositional Model-Checking) a été développé au Laboratoire
Spécification et Vérification a 'ENS de Cachan par Francois Laroussinie. Cet outil vise a

vérifier des réseaux d’automates temporisés. Il utilise comme langage de spécification la
logique TCTL.

IF [37]. L’outil IF (Interchange Format) a été développé au laboratoire Vérimag a Gre-
noble principalement par Jean-Claude Fernandez, Laurent Mounier, Marius Bozga, Lucian
Ghirvu, Susanne Graf et Jean-Pierre Krimm. IF est tout d’abord un langage de modélisa-
tion des systémes temps-réel asynchrones. Il est devenu le lien d’un ensemble d’outils de
validation, désormais appelé “IF validation environment”. [.’environnement de validation [F
se découpe en trois niveaux de représentation de programme : le niveau spécification (SDL,
OBJECTGEODE;: - - ), le niveau intermédiaire I[F (SDL2IF, simulation, - - - ) et enfin le ni-
veau du modéle de sémantique LTS (CADP, LTS, vérification, ---). Signalons finalement
que les outils de test TTG [92| (Timed Test Generation) et TGV [57] (Test Generation
using Verification techniques) sont connectés a I’environnement de validation IF.

TGV [57]. L’outil TGV (Test Generation using Verification techniques) a été développé
conjointement par le laboratoire Vérimag a Grenoble et le laboratoire Irisa & Rennes. Les
principales personnes ayant participé a son développement sont Jean-Claude Fernandez,
Claude Jard, Thierry Jéron et César Viho. La génération de tests en TGV est orientée
objectif de test, i.e. on cherche a générer des cas de test pour un comportement donné
de la spécification exprimée en SDL. TGV utilise 'outil commercial GEODE (VERILOG)
pour générer un graphe (a états finis) de comportement et ’outil Aldebaran de la boite-a-
outils CADP [56] pour minimiser le graphe ainsi obtenu. La génération des arbres de tests
en TGV est basée sur un produit synchrone comme dans 1'algébre des processus CCS.
Durant le parcours du produit synchrone, plusieurs calculs sont effectués. L’algorithme
calcule la consistance entre la spécification et I'objectif de test (au cours d’une phase de
descente). Un squelette est synthétisé durant la phase de remontée du graphe. Ce graphe
contient des séquences du produit synchrone menant a un état d’acceptation de ’automate.
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Les transitions du squelette généré sont alors décorées avec le verdict. Finalement, TGV
teste la relation de conformité ioco de Tretmans [144].

TorX [15]. L’outil TorX a été développé a l'université de Twente. Les principales per-
sonnes ayant participé a son développement sont Ed. Brinksma et Jan Tretmans. TorX est
basé sur la méme théorie du test que TGV : modéles similaires et méme relation de confor-
mité. L’algorithme de génération est différent puisqu’au lieu d’utiliser des objectifs de test
pour la sélection des cas de test, TorX fait un tirage aléatoire sur les entrées de la spécifica-
tion ou demande a l'utilisateur d’en choisir une. D’une part, cette génération simultanée a
pour conséquence que TorX ne parcourt qu'une séquence d’actions observables de la spéci-
fication sans avoir besoin de mémoriser les états. D’autre part, pour chaque systéme testé,
il est nécessaire de développer une couche d’adaptation spécifique pour passer du niveau
des tests abstraits aux tests exécutables. Une version de de TorX a été développée dans
I'outil SPIN pour des spécifications Promela.

1.6 Organisation de ce document

Ce document est organisé en six parties.

La premiére partie présente le fond de ce document. Le chapitre 2 introduit les graphes
et les polyédres, utilisés le long de ce document. Dans le chapitre 3, nous présentons
quelques formalismes de description des systémes sans contraintes temporelles, spéciale-
ment les systémes de transitions étiquetés. Dans le chapitre 4, le modéle des automates
temporisés est présenté ainsi que d’autres formalismes connexes.

La deuxiéme partie représente la partie modélisation de ce document. Le chapitre 5
introduit notre modeéle CS ainsi que trois exemples de description dans CS : producteur-
consommateur, exclusion mutuelle et le protocole CSMA /CD.

La troisiéme partie constitue la partie analyse de ce document et correspond au corps
théorique relatif au test des systémes temporisés. Dans le chapitre 6, nous introduisons
quelques propriétés des polyédres par le biais des graphes. Le chapitre 7 étudie le probléme
d’extraction des diagnostics temporisés ainsi que la vérification d’inclusion des traces de
deux chemins temporisés.

La quatriéeme partie de ce document dresse le probléme de génération des tests. Le
chapitre 8 est une introduction au test. Le cadre formel, comprenant la définition de I'in-
teropérabilité et la génération des cas de test d’interopérabilité, est présenté dans le chapitre
9. Basé sur les résultats du chapitre 7, le chapitre 10 présente un cadre formel relatif au
test de conformité des systémes temporisés. Dans le chapitre 11, la modélisation uniforme
des différents types, approches et architectures de test est présentée. Cette modélisation
est basée, d'une part sur la formalisation d’un critére de couverture sous forme de colo-
riage et d’autre part sur la méthodologie des algorithmes génériques de génération. Comme
conclusion de chapitre, nous introduisons le concept du test ouvert.
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La cinquiéme partie introduit les contributions pratiques de ce document. Le chapitre
11 est une implantation des approches présentées dans la deuxiéme et la troisiéme parties.
Le chapitre 12 introduit 1'outil TGSE développé au cours de cette thése ainsi que 1’étude
de cas CSMA/CD.

Finalement, la derniére partie est consacrée a la conclusion et les perspectives.

Concernant la lisibilité de ce document, chaque partie dépend de la partie I. Le chapitre
10 dépend aussi du chapitre 7. Au dela de ces dépendances, chaque chapitre est supposé
(espérons le) auto-dépendant. Un environnement spécial est utilisé pour les définitions et
les mots, symboles et opérateurs clés apparaissent en italique lors de leur définition et
peuvent étre retrouvés dans l'index.

1.7 Cadre de cette thése

Cette thése s’inscrit dans le cadre du projet RNTL Avérroes et du projet européen
Marie Curie RTN TAROT (MCRTN 505121).



Premiére partie

Formalismes

13






15

Introduction

Probablement, la facon la plus simple de décrire le comportement d’un systéme consiste
a le représenter par un automate. Un automate est un graphe contenant des noeuds et des
arcs étiquetés. Un noeud représente un état possible du systéme et un arc (ou transition)
I'activité liant deux noeuds : I'un est I'état avant “I’exécution” de l’action et 'autre est
I’état atteint apres 'action. Les automates ont été étendus de plusieurs facons et utilisés
pour différents buts. La sémantique de plusieurs langages de spécification est donnée en
terme d’automates. L’utilisation des automates procure un cadre mathématique solide,
éliminant toute confusion ou ambiguité pour la validation des systémes. Bien que les auto-
mates offrent une représentation graphique agréable pour la description des systémes, cette
représentation s’avére inexploitable pour des systémes complexes incluant des descriptions
larges et détaillées.

Pour les systémes complexes, il est crucial de disposer d’une approche structurelle et
d’une méthodologie systématique qui permettent la construction de grands systémes a
partir de la composition de systémes de tailles réduites. Les algébres de processus ont
été concues pour une spécification hiérarchique des systémes. Une algébre de processus est
une algebre au sens mathématique qui vise la description des processus. Chaque élément
d’une algébre de processus représente un comportement du systéme de la méme fagon
qu’un automate le fait. De plus, elle procure des opérations qui permettent la composition
des systémes dans le but de construire un systéme plus complexe. A 'exemple de chaque
algébre, une algebre de processus satisfait des axiomes et des lois, ce qui permet d'une
part, la compréhension des concepts introduits par 1'algébre et d’autre part, I’analyse des
systémes d’une facon mathématique.

Au-deld des programmes séquentiels qui prennent des données en entrée et fournissent
des résultats en sortie, beaucoup de systémes informatiques sont paralléles, i.e. composés
de plusieurs processus qui s’exécutent simultanément et s’échangent des informations. Le
parallélisme est dit synchrone lorsque le systéme posséde une horloge globale qui, a inter-
valles réguliers, pilote I'exécution des processus. Dans le cas contraire, le parallélisme est
dit asynchrone : chaque processus est libre d’évoluer a son propre rythme, mais doit se
synchroniser avec d’autres processus lorsqu’il veut accéder a des ressources partagées, afin
d’assurer une cohérence globale. L’étude du parallélisme asynchrone trouve de nombreuses
et importantes applications dans les domaines du logiciel, du matériel et des télécommu-
nications. En régle générale, les systémes asynchrones sont plus difficiles a concevoir et a
mettre au point que les systémes séquentiels ou synchrones. En effet, ’amélioration conti-
nue des méthodologies et des langages de programmation permet aujourd’hui de construire
des systémes séquentiels complexes a peu prés corrects. Le niveau de correction atteint est
essentiellement déterminé par un probléme de cotit et d’expertise grace notamment a des
concepts informatiques tels que le typage, la programmation structurée, les modules, les ob-
jets, I'analyse statique, les preuves formelles, etc. De méme, pour les systémes synchrones,
I'apport des langages dédiés |66] et des outils pour la génération de code et la vérification
permet de répondre aux exigences de sécurité pour des applications critiques. En revanche,
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la situation des systémes asynchrones est beaucoup moins avancée, ceci pour plusieurs
raisons :

— Les systémes asynchrones sont intrinséquement indéterministes, i.e. qu’'une exécution
donnée peut ne pas étre prédicable ni reproductible, d’ou des difficultés pour la mise
au point, la vérification et le test 3.

Les systémes asynchrones n’ont pas de propriétés évidentes de compositionnalité, i.e.
qu’il n’est pas aisé de construire un systéme correct par assemblage de sous-systémes
plus simples et prouvés corrects.

Selon Hubert Garavel [61], un formalisme d’avenir devrait satisfaire quatre critéres essen-
tiels :

— Ezpressivité. Le formalisme doit permettre de modéliser simplement, sans contorsions
inutiles, les caractéristiques essentielles des systémes asynchrones.
Universalité. Le formalisme doit étre utilisable dans tous les domaines d’activité ou
intervient le parallélisme asynchrone (logiciel, matériel, télécommunications) et ne
pas étre étroitement dépendant d’'un domaine particulier (comme ESTELLE [80] et
SDL [82] I'ont été pour les télécommunications).
Ezxécutabilité. Le formalisme doit avoir un caractére exécutable afin que les modéli-
sations des systémes asynchrones ne servent pas seulement de documentation, mais
puissent étre traitées par des outils de simulation (pour effectuer la mise au point), de
prototypage rapide (pour produire du code exécutable) et de génération automatique
de tests.
Vérifiabilité. Certains systémes asynchrones sont suffisamment critiques pour que
leur correction doive étre garantie par des techniques de vérification ou de preuve.
Or celles-ci ne peuvent étre appliquées que sur des modélisations faites dans des
formalismes dont la sémantique est rigoureusement définie et posséde de bonnes pro-
priétés de compositionnalité et d’abstraction permettant de repousser les limites de
I’explosion d’états.

Motivations

Depuis le milieu des années 70 (cf [106, 125]) jusqu’a nos jours, de nombreuses études
théoriques relatives a la modélisation ont été menées et de nombreux modéles ont été
proposés. Il est, quasiment impossible de faire une étude portant sur I’ensemble des modéles
proposés. Le but de cette partie est plutot d’essayer de présenter les plus couramment
utilisés dans la vérification et le test *. Rappelons que nous ne considérons que des modéles
ayant un fondement mathématique et par conséquent une sémantique correcte. Le choix
d’un modeéle dépend ensuite du type de systéme que 1’on souhaite développer, les conditions
dans lesquelles ce systéme est censé évoluer et le mode de synchronisation considéré.

3En général, une combinatoire exponentielle limite fortement les possibilités de vérification et de test
automatisées.
“Pour une comparaison des différents modeéles, se référer a [61, 36].
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Organisation

Cette partie introductive se compose de trois chapitres. Le chapitre 2 fournit un en-
semble de notations et de définitions utilisées le long de ce document. Le chapitre 3 présente
quelques modeéles de description dans le cadre non-temporisé. Finalement, le chapitre 4 pré-
sente essentiellement les modéles temporisés basés sur les automates.
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Notations Générales. Dans la suite de ce document, R dénote I'ensemble des réels,
Z l'ensemble des entiers relatifs et N I'ensemble des naturels. Pour un domaine T (R ou
7), T=° dénote I'ensemble {x |z > 0,z € T}. Le symbole +oco (resp. —oo) dénote I'infinité
positive (resp. négative) telle que : pour tout t € T, —oo < t < +00, t+(+00) = (+00)+t =
+00 et t + (—o00) = (—00) + t = —oo. T dénote T U {+o0, —oo}.

Si X et Y sont deux ensembles, les opérations d’intersection, union, complément, la
différence d’ensembles et le produit cartésien sont respectivement notées par XNY, X UY,
X, X\Y et X xY. L’ensemble vide est noté (). L’inclusion et I'inclusion stricte sont notées
par X CY et X CY. L’appartenance d’un élément x a X est notée par x € X. Pour un
ordre donné sur X, min(X) et max(X) dénotent respectivement le plus petit et le plus
grand élément de X. 2% dénote 'ensemble des sous-ensembles de X. card(X) dénote la
cardinalité de X si X est fini.

Les opérateurs logiques “et”, “ou” et “non” sont respectivement notés par A, V et —.
L’implication et I’équivalence sont respectivement notées par = et = et sont définies de la
facon habituelle. Finalement, le symbole = teste I'égalité de deux expressions et := affecte
une valeur a une variable.

2

18
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2.1 Graphes

Dans cette section, nous rappelons quelques notions fondamentales des graphes.

2.1.1 Deéfinitions élémentaires

Définition 1 Un graphe G est un couple (N, E), ou N est un ensemble fini d’éléments
{n1,na, -+ ,ng} appelés noeuds et E est un ensemble de paires d’éléments distincts de N,
appelées arétes. O

Définition 2 Un graphe orienté G est un couple (N,E), ot N est un ensemble fini

d’éléments {ny,ng, -+ ,ni} appelés noeuds et E est un ensemble de couples d’éléments
distincts du produit cartésien N x N, appelés arcs. Le couple (n;,n;) € E, noté n;, — n;,
représente l’arc de source n; et de destination n;. O

Soit G un graphe orienté. Nous définissons les opérations suivantes :

— src: B — N définie par : sre(n; — n;) = n,.

— dst : E +— N définie par : dst(n, — n;) = n;.

— out : N — 2¥ définie par : out(n;) = {e € E | src(e) = n;}.
in : N — 2F définie par : in(n;) = {e € E|dst(e) = n;}.
" : F+— E définie par : € = n; — n; avec e = n; — n;.

src() (resp. dst()) retourne la source (resp. destination) d’un arc et out() (resp. in()) calcule
’ensemble des arcs de source (resp. destination) un noeud donné. Finalement, pour un arc
e = n; — n;, € dénotera l'arc n; — n; appelé conjugué de e.

Définition 3 Un graphe G (orienté ou non) est étiqueté par lalphabet L s’il existe une
fonction d’étiquetage A\g de E vers L. Dans ce cas, G est noté G = (N, L, E). O

Par abus de notation et lorsque G est orienté, nous utiliserons n; AR n; € E pour dénoter
(n;,n;) € E et Ag((ni,n;)) = Ag(ni — nj) = [. Lorsque l'ensemble L est égal a T, [ est
appelé le poids de I'arc n, — n; dans G. Dans ce cas, la fonction d’étiquetage A est notée
Weq-

Les graphes considérés dans ce document sont tous orientés.

L’ensemble des graphes orientés et étiquetés de noeuds N sur l'ensemble L est noté
— —
G (N, L). Un graphe de G (N, L) sera simplement dit étiqueté.
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Définition 4 (Graphe complet) Un graphe est complet si pour toute paire de noeuds
distincts {n;,n;}, les arcs n; — n; et n; — n; existent. O

L’ensemble des graphes complets et étiquetés sur L est noté E')C(N, L) (50(]\7, L) C

ﬁ

G (N, L)).

Remarque 1 Remarquons que si G = (N, L, E) et G' = (N, L, E’) sont deuz graphes de
H

G (N, L), alors G et G’ sont identiques s’ils sont vus comme de simples graphes, mais ils
different sur les étiquettes des arcs. O

Les graphes étiquetés considérés dans ce document sont définis sur T.

2.1.2 Chemin

Un chemin p (fini ou infini) est une séquence d’arcs ej.es---e,(---) (les e; sont des
arcs). Un chemin de longueur n est un chemin de n arcs. p traverse le noeud ny, s’il existe
i € [1,n — 1] tel que dst(e;) = src(ejr1) = ng. Ainsi, un chemin de source ny n’est pas
forcement un chemin qui traverse ng. Soit e un arc. Alors pathg(e) dénote I'ensemble des
chemins dans G de source src(e) et de destination dst(e). Un cycle de racine ny est un
chemin de n; a lui méme. Un cycle élémentaire est un cycle qui ne visite aucun noeud
deux fois a I'exception du noeud racine. Le terme e-cycle sera utilisé comme abréviation de
cycle élémentaire. Un 2-cycle est e-cycle qui passe exactement par deux noeuds distincts
(i.e. n; = n; — ny).

Les fonctions src(), dst() et wg() sont étendues aux chemins de la fagon sui-

vante : si p = ej.ey---e, est un chemin alors src(p) = sre(ey), dst(p) = dst(e,) et
wa(p) = X iep,n wale). Par la suite, l'indice ¢ sera omis dans un contexte sans confusion.

2.2 Espaces denses

Soit V' = {vy,v9, -+ ,v,} un ensemble de variables & valeurs dans R=°.

2.2.1 Valuation

Une valuation v sur V est une fonction :
v:Vi— R

associant une valeur réelle positive a toute variable de V. V(V') est ’ensemble des valuations

de V. Soient X CV,de R et v € V(V). Alors, v[X := 0], v +d, v — d et d.v sont les
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valuations définies, respectivement, par :

- v[X =0](z) =v(z)sixz ¢ X et v|X :=0](z) = 0 autrement.

— (v+d)(x) = v(z) + d pour toute variable z € V.
(v — d)(z) = v(x) — d pour toute variable x € V.
(d.v)(z) = d x v(x) pour toute variable x € V.

Intuitivement, v[X := 0] affecte a chaque variable de X la valeur 0 et laisse le reste des
variables inchangé ; v+ d est obtenue a partir de v en rajoutant a chaque variable la valeur
d. D’une fagon similaire, d.v est la valuation v/ telle que Vo € V| V/(x) = d x v(z)

c-équivalence [145]. Soit ¢ € N. Deux valuations v et v/ sur V sont dites c-équivalentes
si:

— pour toute variable x € V, v(z) = V/(z) ou (v(z) > cet V'(x) > ¢).
— pour tout couple (z,y) € V2, v(z) —v(y) = V' (z) — V' (y) ou (|v(z) — v(y)| > c et
|V (z) =V (y)| > o).

2.2.2 Polyédre

Contrainte de variables. Une contrainte atomique compare une seule variable ou la
différence de deux variables avec une constante naturelle. Une contrainte atomique sur V
est une expression de la forme :

rxinour—yxam avec (z,y) € V?, (n,m) € N* et e {<, >}

Une contrainte de la forme x —y > m est dite diagonale. L’ensemble des formules qui sont
conjonctions finies de contraintes atomiques est noté ®(V).

Polyédres. Les éléments de (V) sont appelés des polyédres sur V' 1. Nous écrirons false
pour le polyédre correspondant a I’ensemble vide (), true pour le polyédre Avzerv T > 0 et
zero pour le polyedre Ay, o x> 0A Ay 2 <0.

Soient v € V(V) et Z € ®(V). Alors, v satisfait Z, notée v € Z, si v satisfait
toutes les contraintes de Z. Z est borné s’il existe un entier d € N tel que pour toute
veZ v+dg Z. Z est équivalent & Z', noté Z ~ Z', si pour tout couple (v, V') € Z x 7/,
onav € Z et v € Z (Z et Z' représentent la méme portion d’espace, i.e. les mémes
valuations).

"Notons que tout polyédre sur V peut étre vu comme un sous-ensemble de V(V).
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Yy Yy
Z znz' Z U Z\ Z

F1G. 3: Opérations sur les polyedres (1).

Remarque 2 Notons qu’un polyedre Z est un ensemble convexe : pour toutes les
v,V € Z, pour tout 0 <d < 1= duv+ (1—d)uy € Z. a

2.2.3 Opérations sur les polyédres

Par définition, les opérations d’intersection N et de complément "\’ sont bien définies
sur ®(V). La F1G.3 illustre ces opérations.

c-cloture [145]. Etant donné un polyédre Z, close(Z, c) est le plus grand polyédre conte-
nant Z qui vérifie : pour toute v/ € Z’, il existe v € Z telle que v et /' sont c-équivalentes. In-
tuitivement, Z’ est obtenu a partir de Z en ignorant les contraintes invoquant des constantes
plus grandes que c¢. La F1G.3 illustre un exemple de close(Z, ¢). Finalement, Z est c-close

si close(Z,¢) = Z.

Lemme 1 Soient ¢,¢ € N.
1. Si Z est c-close, alors Z est ¢-close, pour tout ¢ > c.
2. 8i Z et Z' sont c-close, alors ZNZ" et Z U Z'" sont c-close.
3. Pour tout Z, il existe c tel que Z est c-close.

4. Pour toute constante c, l’ensemble des polyédres de ®(V') c-close est fini. O

Par la suite, ¢4 (Z) dénotera la plus petite constante ¢ tel que Z est c-close.

Preuve. La preuve du lemme est donnée dans [145]. O

Soient Z € ®(V), X CV et d € R2%. Nous notons par :

ZIX =00 ={V[X :=0]|veZ} [X:=0Z=]{v[v[X:=0]€Z}

Zl={v+d|veZdecR>"} ZV={v—d|veZdecR>"}
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Zl [7 |Z

F1G. 4: Opérations sur les polyédres (2).

Intuitivement, Z[X := 0] contient toutes les valuations obtenues a partir des valuations de
Z, en affectant 0 aux variables de X. [X := 0]Z contient les valuations qui, aprés avoir
affecté 0 aux variables de X, conduisent a une valuation de Z. Z' contient les valuations
obtenues aprés dilatation des valuations de Z. Z' est I'opération inverse. La F1G.4 illustre
les différentes opérations.

Le lemme suivant découle directement des définitions des différentes opérations.

Lemme 2 Soient Z € ®(V) et X C V. Alors Z[X = 0], [X :=0]Z, Z1 et Z! sont des
polyédres de ®(V). O
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Dans le cadre non-temporisé, plusieurs modéles de description ont été introduits. Dans
ce chapitre, nous rappelons les concepts de base relatives aux modéles : machines a états
finis, systéemes de transitions, réseaux de Petri et algeébres de processus. Le modéle des
systémes de transitions sera le modéle de base de nos travaux relatifs aux systémes non-
temporisés.

3.1 Alphabet.

Un alphabet ¥ est un ensemble fini de symboles appelés actions ou événements.
L’ensemble des séquences finies et non vides de X est noté X 7. La séquence vide est noté e.
¥* dénote 'ensemble des séquences de 3, i.e. 'ensemble X% U {e}. De plus, 7 désigne une
action qui n’appartient pas a 2. 7 est dite action silencieuse ou action interne. L’ensemble
Y U{7} est noté X,.

24
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Une séquence est une suite finie d’actions que l'on note simplement par juxtaposi-

tion :
O =a1a "+ Uy, Q; € X

La longueur d’une séquence o, notée |o|, est le nombre d’actions qui la composent. o; dénote
la iéme action de o (I'indice i est compris entre 0 et |o|). Le produit de concaténation de
deux séquences o1 = ajas - - - a, et oy = biby - - - b, est la séquence o :

a:a1a2-~-anblb2-~-bm

Bien entendu, on a €.0 = 0. = 0 et |01.09| = |o1| + |02].

Exemple 3.1 Les génes sont des séquences sur [’alphabet {A,C,G,T}. Les entiers
naturels, écrits en base 10, sont des séquences sur lalphabet des dixz chiffres décimauz. Le
code d’entrée d’un immeuble (le “digicodes”) est une séquence écrite sur un alphabet & 12
symboles. O

Soit 3 un alphabet et L une partie de > (L C X). Pour toute séquence 0 = a; - - - a, € ¥,
oz, est la séquence projection de o sur L définie par :

— Pourtouta€ X :aqr=asia€ Letar=csiadlL,
— Pour tout 0 = ayay---a, : oL = ay| LG, -+ Qn|L-

3.2 Machine a états finis

Les machines a états finis (en anglais FSM pour Finite State Machine) sont 'un des
modéles les plus anciens. Elles sont issues de la modélisation des circuits logiques. Une
FSM est une machine ayant une quantité finie de mémoire pour représenter les états et qui
distingue entre une sortie (signal émis) et une entrée (signal regu).

Il existe deux catégories de machines a états finis séquentielles : machine de Moore et
machine de Mealy. Dans une machine de Moore, les sorties dépendent des états seulement,
tandis que dans une machine de Mealy les sorties dépendent des états et des entrées. Par
conséquence, une machine de Moore a plus d’états et moins de logiques a la sortie et une
machine de Mealy a moins d’états et plus de logiques a la sortie. Une théorie compléte
sur FSM peut étre trouvée dans [62]. Nous rappelons ici les notions de base relatives aux
machines de Mealy.

Machine de Mealy. C’est un graphe décrivant le comportement de la spécification.
Les noeuds du graphe décrivent les états internes du systéme. Les arcs (transitions) sont
étiquetés par un ensemble de symboles d’entrée et un ensemble de symboles de sortie.
Les sorties changent immédiatement en réaction a un changement d’entrée de maniére
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Machine de Moore

Circuit Mémoire Circuit

A

Machine de Mealy

al

Circuit Mémoire Circuit

A

F1G. 5: Machines & états finis.

asynchrone (contrairement aux sorties d’'une machine de Moore qui sont synchronisées).
Seuls les changements d’états sont synchrones. Formellement,

Définition 5 (FSM) Une machine de Mealy est un 6-uplet (so, S, I,0,0,7) ou :
1. sq est l’état initial,
2. S est un ensemble fini d’états,
3. I est un alphabet fini d’actions d’entrée,
4. O est un alphabet fini d’actions de sortie,
5

.0 1 Sx 1w S estla fonction de changement d’états, qui associe & une entrée © dans
un état s, l'état destination s’ = 0((s,1)),

S

v S x I O estla fonction de sortie, qui associe a une entrée i dans un état s,
la sortie correspondante o = 6((s,1)). O

Par convention, une transition est notée s ﬁ s’. Sil'entrée 7 est reque alors que le systéme
est dans I’état s, la sortie o est produite et le nouvel état du systéme est s’. Dans ce cas,
i est aussi appelé le déclencheur (trigger). Si une entrée est regue et qu’aucune transition
n’est définie pour cette entrée, il ne se passe rien ('entrée est ignorée).

Exemple 3.2 La F1G.6 illustre un exemple simple d’une machine de Mealy. L’alphabet
d’entrée et de sortie de cette machine est {1,0}. O

Remarque 3 Remarquons que (1) les FSMs ne fournissent pas une définition hiérar-
chique, (2) un état représente l’état complet du systéme, (3) le systéme est dans un seul
état a la fois et finalement (4) une transition est atomique (elle ne peut étre décomposée). O
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S1

F1G. 6: Machine de Mealy.

Une machine de Mealy M = (s¢,S,1,0,6,7) est dite déterministe si pour tous les états

P . . . i/o
s,s',s" € S, pour toutes les entrées 7,7’ € I et toutes les sorties 0,0’ € O, si s — &/,
i /o

s —— 5" et ' # 5" alorsi £ 17.

Sémantique d’une machine de Mealy. La sémantique d’une machine de Mealy M =
(80,S5,1,0,6,7) est la fonction gy, IT — O définie par les équations récursives suivantes,
avec dy; une fonction auxiliaire, : € [ et t € I*.

dur(€) = so,  du(t:0) = 0((dae(2),7)) g (t3) = ((dar(t), 7))

Finalement, le modéle de base FSM a été (1) étendu de plusieurs fagons : modéle
de communications, canaux (CFSM) et (2) enrichi par les variables, les paramétres et les
prédicats (EFSM) [62].

3.3 Systéme de transitions

Tout systéme réel (par exemple un programme) peut se décrire par un systéme de
transitions, i.e. un ensemble quelconque d’états et de transitions étiquetées par des actions
entre les états. Lorsque 1'on se trouve dans I'un des états du systéme de transitions, il
est possible de changer d’état en effectuant une action qui étiquette I'une des transitions
sortantes de cet état. Une exécution dans un systéme de transitions est alors une séquence
d’actions (a;)icp ) DOtée ay - - - ay.

3.3.1 Systéme de transitions étiqueté (LTS)

Il est défini en terme d’états et de transition étiquetées entre états, ou les étiquettes
indiquent le comportement produit durant la transition. Formellement,

Définition 6 (LTS) Un LTS [10, 11] est un quadruple (Q, qo, X, —) tel que :
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Q est un ensemble dénombrable d’états,
qo € Q est l’état initial,
> est un alphabet dénombrable d’actions,
- —=C Q X X; X Q est un ensemble de transitions. Un élément (s,a,s’) de — sera
simplement noté s — s'. a

Une action d’un LTS peut prendre plusieurs formes : une entrée, une sortie, un appel de
méthode, etc. Les états sont souvent une abstraction des états du systéme (habituellement,
il est impossible de représenter tous les états du systéme). Les actions de X sont dites actions
observables. Une transition peut étre étiquetée soit par une action observable, ou par une
action interne (inobservable, ou encore silencieuse) 7.

Remarque 4 La différence majeure entre un automate et un LTS est que l’ensemble
des états et des actions d’un automate est fini, ce qui peut ne pas étre le cas pour un LTS. O

3.3.2 Composition synchrone des LTSs

Il est difficile de représenter le parallélisme dans le cas des L'T'Ss, mais la composition
synchrone entre deux L'T'Ss peut s’exprimer au moyen d’un opérateur de composition paral-
lele [102, 108, 115|, noté ||. Nous verrons dans la section 4.3.5 une définition plus générale
de la composition des LTSs.

Définition 7 (Composition) Soient A = (Q4, ¢}, 24, —4) et B = (QP, ¢, %8, —5)
deuz LTSs. La composition synchrone de A et B, notée A||B, est LTS C = (Q%,¢§,%¢, —¢
) défini par :

1. ¢§ = (¢, ab),

2. QC ={(¢1,¢2) |1 € QA7Q2 € QB},
3. X cxyiuxs,
4

. —¢ est obtenue par Uapplication de 'une des régles suivantes :

(a) g adl, o opdh, pesinst = (q1,02) Soc (41, db)
(b) ¢t Bad, peXA pg st = (01,32) e (4}, q2)
(c) @2 5op gy, peXE, pgs = (01, %) o (a1, ). m

Dans la premiére régle, A et B exécutent simultanément ’action de synchronisation. Les
deux autres régles correspondent a une évolution indépendante de A et de B.
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3.3.3 Notations standards des LTSs

Nous introduisons par la suite quelques notations standards des L'TSs.

Soient M = (Q, qo, X, —) un LTS, j1(;y € X; un ensemble d’actions, ;) € ¥ un ensemble
d’actions observables, o € ¥* une séquence d’actions observables et ¢, ¢ € ) deux états.

q = 2 3¢01¢5¢.
H1...fn é o H1 H2 Hn o
—q¢ ="d = Je-mla=wpoa— S e =4
Le comportement observable de M est décrit par la relation = :
€ A ’ T T
q=dq = g=qouq = ¢.
a A € ey e
q=q = Ja.eli=a—>e=>4"
. Cn A
— g =y S p-tl¢g=02 a2 .. Bq =¢.
o A , g
-q= = 3d[¢=1.
qgafter o 2 {¢ € Q|q = ¢}, 'ensemble des états atteignables a partir de ¢

: A
par o. Par extension, M after o = ¢ after o.
~ Traces(q) = {0 € ¥*|q =}, 'ensemble des séquences observables tirables a

partir de ¢. L’ensemble des séquences observables de M est Traces(M) = Traces(qp)-

3.4 Systéme de transitions a entrée/sortie.

La distinction entre les entrées et les sorties nécessite un modéle plus riche. Plusieurs
modeéles ont été proposés dont les automates a entrée/sortie (IOA pour Input Output
Automata) de Lynch |104], les automates a entrée/sortie (IOSM pour Input Output State
Machines) de Phalippou [123] et les systémes de transitions a entrée/sortie (IOLTS Input
Output Transition Systems) de Tretmans [144]. Contrairement aux machines de Mealy dont
les transitions portent a la fois une entrée et une sortie, les transitions de ces modéeles sont
soit des entrées, soit des sorties, soit des actions internes. Ces modeéles sont tous similaires
ainsi que les travaux qui en ont découlé. Nous nous intéressons ici principalement au modéle
des IOLTSs.

Systéme de transitons a entrée/sortie. Les IOLTSs sont simplement des LTSs ou
I'on distingue deux types d’actions observables : les entrées et les sorties. Formellement,

Définition 8 (IOLTS) Un IOLTS M = (Q,qo, 2, —) est un LTS dont ’alphabet ¥ est
partitionné en deur ensembles X = X, U X,;, avec X, 'alphabet de sortie et ¥; [’alphabet
d’entrée. O
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Fig. 7: IOLTS.

L’ensemble des IOLTSs définis sur ¥ est noté ZOLT S(X) ou encore ZOLT S(3;,%,). Une
entrée a € Y; est notée ?a et une sortie a € ¥, est notée la.

Exemple 3.3 La F1G.7 illustre un exemple d’un IOLTS. Il est composé de trois états et
siz transitons. L’alphabet X correspond a {la, 7b} avec ¥; = {7b} et X, = {la}. O

Notations des IOLTSs. En plus des notations standards des L'TSs, nous utiliserons les
notations suivantes pour les IOLTSs :

Out(q)
— Out(P)
Out(M, o)

{a € ¥,|q =}, 'ensemble des sorties possibles de g.
{Out(q) | ¢ € P}, 'ensemble des sorties possibles de P C Q.
Out(M after o).

> e [

Exemple 3.4 Prenons encore la F1G.7.
la yAN la b AN b
—qdo=>q1 = qo q1; 9o = 92 = qo — 42,
la yAN T la la AN T la b AN T ?b
- Q1=>€I0Zq1—>Q2—>QO; Q1z>€I1=C_I1—><Jo—>Q1; Q1= q1 = q1 — ¢2 — (1,
la la 2 2%
—¢2=qo =G — Qo @2 = q1 = G2 — q1,

Ainsi, on peut déduire que :
- Out(qo) = Out(q)) = Out(qs) = {la},
— Out(M,la) = Out(M, ?b) £ {la},
Out(M, ?b.la) = Out(M, 1a.7b) 2 {la}. O

Soit M = (@, qo, %, —) un IOLTS. M est dit :

— déterministe si aucun état n’admet plus d’un successeur par une action observable.

Formellement, pour tout a € ¥, pour tout ¢ € @, si ¢ = q; et ¢ = ¢ alors ¢ = ¢o
— observable si aucune transition n’est étiquetée par 7. Formellement, si ¢ — alors

a#T.
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iput-complet s’il accepte toute entrée a dans chaque état. Formellement, pour tout
a € ¥;, pour tout ¢ € Q, alors ¢ =.

Exemple 3.5 [l est facile de voir que U'IOLTS de la F1G.7 est :

— indéterministe (vu que g, % q1 et qq 2 Q0),
~ inobservable (q; = qo),
— input-complet. O

3.5 Reéseau de Petri

Les systémes informatiques ou de commande d’automatismes logiques sont congus
comme des ensembles de sous-systémes. De plus en plus, ces sous-systémes seront autorisés
a fonctionner en paralléle (le partage des ressources). Les problémes dus au parallélisme et
sa modélisation ont conduit & des nombreux travaux sur le plan théorique (parallélisme,
communication, synchronisation). Tant par I’étendue de leurs résultats théoriques que par
la diversité et le nombre de leurs applications (informatique, logiciel ou matériel), les ré-
seaux de Petri constituent, aujourd’hui, le modéle formel le plus avancé et le plus complet
pour la description logique des structures du controle de parallélisme et du controle de
I'information.

Réseaux de Petri (RdAP). Les réseauz de Petri sont un formalisme mathématique de
modélisation et d’analyse des comportements dynamiques d'un systéme discret, introduit
par le mathématicien allemand Carl Adam Petri [120, 121] durant sa thése en 1962. Ils ont
été développés au MIT (Massachusetts Institute of Technology) pour spécifier, modéliser et
comprendre les systémes dans lesquels plusieurs processus sont interdépendants. Un réseau
de Petri (RdP) se compose de quatre objets :
Les places (graphiquement représentées par des cercles)
Les transitions (graphiquement représentées par des rectangles)
Les flux (graphiquement représentés par des fléches)
— Les jetons (graphiquement représentés par des disques noirs)
L’ensemble des places permet de représenter les états du systéme. L’ensemble des tran-
sitions permet de représenter I’ensemble des événements dont 1'occurrence provoque la
modification des états du systéme. Formellement,

Définition 9 (RdAP) Un RdP est un quadruplet (P, T, F, B) tel que :
— P est un ensemble fini de places,
— T est un ensemble fini de transitions, disjoint de P,
— B est la fonction d’incidence arriére (backward function), reliant des places 4 des
transitions, B : P X T +— N,
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FiG. 8: Réseau de Petri marqué.

— F est la fonction d’incidence avant (forward function), reliant des transitions a des
places, F : PxT — N. O

Un marquage de RAP est une fonction M de I'ensemble des places dans N. Un RAP marqué
est un couple (N, My) tel que

N est un réseau de Petri,
— My : P~ N est un marquage initial.

Contrairement aux automates, une transition est segmentée en arcs entrants et sortants.
Chaque arc sortant est valué par un nombre entier représentant le nombre de jetons que la
place de départ doit avoir pour que la transition puisse étre franchie. Dans ce cas, la place
de départ perd ce nombre de jetons. De méme, chaque place d’arrivée recoit un nombre de
jetons égal a la valuation de I'arc entrant. Un exemple d’'un RAP marqué est donné dans
la F1G.8.

3.6 Terme d’une algebre de processus

Une algebre de processus contient un certain nombre de processus élémentaires et un
certain nombre d’opérations qui, appliquées & des processus, construisent d’autres proces-
sus. A chaque processus d’une algébre de processus, il est possible de construire un systéme
de transitions représentant son comportement. Cette propriété trés générale est largement
utilisée dans 1I'é¢tude des algébres de processus. Dans cette section, nous allons seulement
illustrer un exemple simple d’une algébre de processus, notée P.A inspirée de CCS de Milner
[108] et LOTOS |39, 102].

L’ingrédient basique d’une algébre est une action/événement élémentaire. Une
action décrit une activité effectuée par le systéme. Cette action est supposée étre
atomique et ainsi ne peut étre interrompue lors de son exécution. Nous supposons aussi
qu’il existe un ensemble A d’actions élémentaires. Nous utiliserons les opérations suivantes :

Préfixage. Si p est un processus et a un élément de A, alors a;p est un processus
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qui exécute a puis se comporte comme p (ou qui attend 1’événement a et lorsqu’il s’est
produit se comporte comme p). Nous supposons que l’algébre P.A contient un processus
particulier, noté NIL, qui ne fait rien.

Renommage. Si p est un processus qui exécute a puis se comporte comme p',
alors [p| est un processus qui exécute [a] puis se comporte comme [p/]. || est une fonction
qui renomme chaque action en une autre action.

Alternative gardée ou Choix. Si p et ¢ sont deux processus et a et b deux ac-
tions de A, alors a;p + b; g est un processus qui exécute a puis se comporte comme p ou
qui exécute b puis se comporte comme gq.

Composition paralléle. Si p et ¢ sont deux processus et B C A un ensemble
d’actions, alors p ||B q est un processus qui peut avoir trois types de comportements :

Si p peut exécuter a € B puis se comporter comme p’, alors p ||p ¢ peut exécuter a
puis se comporter comme p’ ||z g.
Si ¢ peut exécuter b ¢ B puis se comporter comme ¢, alors p ||g ¢ peut exécuter b
puis se comporter comme p ||p ¢'.

— Si p peut exécuter a € B puis se comporter comme p’ et ¢ peut exécuter a € B puis
se comporter comme ¢, alors p || p ¢ peut exécuter a puis se comporter comme p’ || ¢'.

Restriction. Si p est un processus et a un élément de A, alors p\a est un processus;
si p peut exécuter b # a puis se comporter comme p’, alors p\a peut exécuter b puis se
comporter comme p'\a.

Récursion. Si X est une variable représentant des processus et p est un processus,
I’équation récursive X = p définit la valeur de X comme celle qui résout cette équation.

Si p peut exécuter a et se comporter comme p’ alors X peut exécuter a et se comporter
comme p'. Ainsi, X = a; X est un processus qui exécute infiniment souvent a !.

Définition 10 (P.A) Le langage de PA est défini par la grammaire suivante :

p = NIL | a;p | p\a | p+p | plsp | [p | X

avec a le nom d’une action appartenant a 'ensemble des noms des actions A et B C A un
ensemble de synchronisation. O

Exemple 3.6 Supposons que A = {a,b,c} et considérons le processus suivant décrit dans

'"En CCS, la récursion est réalisée par p where (z1 = p1,...,, = p,) Oll p; est un processus et x est
une variable de processus.
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l’algébre PA :
p = (z=a2+bNIL) |{oy (y=a;y+c;NIL))\a

D’apres les regles fizant la sémantique opérationnelle de PA, p peut exécuter b dans son
composant x et se trouver transformé en :

1 = ((NIL) oy (y = a3y + s NIL))\a
ou exécuter ¢ dans son composant y et se trouver transformé en :
p2 = ((@=a;x+b;NIL) ||{ay (NIL))\a.

La seule action que peut exécuter py est l’action ¢ dans son second composant et il est
transformé en :
ps = (NIL |{ap NIL)\a.

De méme, py ne peut exécuter que b et se trouver transformer aussi en ps. O

Exemple 3.7 Nous proposons de modéliser, en processus, la désactivation de ’écran de
veille d’un terminal par un utilisateur. Lorsqu’un utilisateur n’active aucune touche du
clavier ou de la souris, ’écran de veille est activé automatiquement apres un temps fize.
A tout instant, ’écran peut étre soit actif, soit inactif et dans ce cas ¢’est Uécran de veille
qui est actif. L utilisateur peut étre modélisé par un processus simple qui consiste a activer
un périphérique :
User = on;User
Le processus de l’écran de veille est le sutvant :

ScreenSaverOf f = of f; ScreenSaverOn

ScreenSaverOn = on; ScreenSaverOn + of f; ScreenSaverOf f.
Le systeme complet est décrit par l'interaction entre l'utilisateur et l’écran de veille sur
l'action “on” :

System = User ||o, ScreenSaverOf f O

La F1G.9 donne la sémantique opérationnelle de PA. A partir de cette sémantique, il est
possible d’associer un systéme de transitions a un processus.

Pour plus de détails sur les algébres de processus se référer a : ACP de Bergstra et al.
[21], CSP de Tony Hoare [72], CCS de Robin Milner [108, 111], MEIJE de Simone [138] et
LOTOS [39, 102].
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F1G. 9: Sémantique opérationnelle de PA en transitions.
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Chapitre 4

Modéles pour les systémes temporisés
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Dans le chapitre précédent, nous avons présenté quelques formalismes de description
des systémes non-temporisés. Ce chapitre est consacré a la présentation des extensions
temporisés des systémes de transitions et des automates, ainsi que d’autres formalismes
connexes. Les automates temporisés seront, a la base de nos travaux relatifs aux systémes
temps-réel.
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4.1 Alphabet et notion de temps

Soit 3 un alphabet. Une action temporisée (ou événement temporisé) sur ¥ est un
couple u = (a,d) avec a € 3 et d € T= 1. Si a est interprété comme l'occurrence de
I’événement a alors d est interprété comme l'instant d’occurrence de a. Pour une action
temporisée u, event(u) dénote I’événement associé a u et time(u) le réel associé a u. Par
exemple, si u = (a,d) alors event(u) = a et time(u) = d.

Une séquence temporisée 0 = (ay,d;)...(a,,d,) sur ¥ est un élément de (X x T=0)*
tel que la suite (d;);c,n) est croissante. Par exemple, o = (a4, 3).(az,5) est une séquence
temporisée. Cependant, o’ = (a1, 3).(az,2) ne l'est pas. Le temps passé dans la séquence
o, noté delay(o), est l'instant d’occurrence du dernier événement temporisé de o :
delay(c) =time(o,|), avec delay(e) = 0. Finalement, I'ensemble des séquences temporisées
sur ¥ est notée TW(X).

4.2 Systéme de transitions temporisé

Les systémes de transitions temporisés sont des systémes de transitions particuliers dans
lesquels deux types d’actions peuvent étre distinguées :

des actions d’événement qui correspondent a I'occurrence d’'un événement.
des actions d’attente qui correspondent a un écoulement du temps et non a une action
visible. Une action attente de d unités sera notée €(d).

Une sémantique particuliére est donnée aux exécutions dans les systémes de transitions
temporisés. Une exécution va étre décrite par une séquence temporisée (a1,dy) - - - (an, dy)-
d; est le réel qui représentant la date a laquelle ’action a; a été effectuée, ce qui corres-
pond a la somme des attentes avant ’action a;. Par exemple, 'exécution 1.2a 2.2 b va étre
représentée par la séquence temporisée (a, 1.2).(b, 3.4).

Systéme de transitions temporisé (TLTS)

Définition 11 (TLTS) Un systéme de transitions étiqueté et temporisé [94, 34] sur 'al-
phabet X et le domaine de temps T est un systéme de transitions (Q,qo, I, —) avec
I'=XU{e(d)|d € T}. La relation de transition — vérifie les propriétés suivantes :

Déterminisme temporel : pour tous les états q,q,q" de Q et pour tout d € T, si
e cd) I

qg——q et g — ¢" alors ¢ =¢q".

Additivité du temps : pour tous les états q,q" de Q et pour tous les d,d € T, si

e(d+d’ . . e(d e(d’
“atd), q" alors il existe un état ¢ € Q tel que q 9, q etq ), q".

1Une action temporisée est un élément de ¥ x T=0.
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0 . .
Attente 0 : pour tous les états q,q" de Q, q 0, q" si et seulement si q = ¢ . O

Remarquons que cette définition n’impose pas que les TL'TSs aient un nombre fini d’états.
Soit S un TLTS. Une exécution de S est une suite de transitions consécutives de 1’état
initial qq :
[e5] (6] Qn
Go — q1 —> QG2 — (Qn

0l ¢;_1 —% g; est une transition de S, pour tout i € [1,n] (n € N). Une exécution d’attente
de S est une suite de transitions consécutives de I’état initial ¢ :

aq a2 Qn
o — q1 — Q2 — (n

telle que pour tout i € [1,n], a; = 7 ou oy = €(d;) pour un certain d; € T. Rappelons que
T correspond a une action invisible.

v

F1G. 10: Systéme de transitions temporisé.

Exemple 4.1 Considérons le systéme de transitions S = ({qo, ¢1}, qo, {a, 7,€(1),€(2)}, —)
de la F1G.10. Une ezxécution de ce systéme est :

€(1) T €(2) a €(1) €(1)
o — 40 @1 — q1 — o — qGo — qo-

Une ezécution d’attente de S est :

€(1) T €(2)
o —qo —¢@1 — q1.

Notations des TLTSs

Nous définissons, par la suite, quelques notations pour les TLTSs. Soient S =
(@, qo, ', —) un systéme de transitions temporisé sur 'alphabet X, ¢, ¢ deux états, d € T
et a € X. Alors :

A, . T X
¢=q = ilexiste ¢’ € Q tel que ¢ = ¢" = ¢.
€ d A . . , . 9 n
- q LQ q = il existe une exécution d’attente ¢ = qq 2 q1 2, qo--- 2z, gn=¢,

tel que d =Y {d;| o = €e(d;)}-
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. * , N , . .
ot la relation = représente la cloture réflexive de —. Remarquons que la relation ¢ = ¢
abstrait uniquement les actions silencieuses qu’il est possible de faire avant 1’action a et que

T * 0 . .
—  correspond a © Finalement, pour une séquence temporisée o = (ay,dy)...(a,, d,) €
TW(X) :

e(d] , e(d),

4 = il existe une exécution g = qq :>) q L =2
telle que d; = >, d}, pour tout i € [1,n].

/

) a
Q= qn =q

4.3 Automate temporisé

Si I'on comparait les modéles a des langages de programmation, nous dirions que les
systémes de transitions temporisés sont des langages de “bas niveau” pour la modélisation
des systémes temporisés. Dans le cadre temporisé, des modéles de “haut niveau” ont été
proposés en adjoignant aux modéles précédents (systémes de transitions, réseaux de Petri
et algébres de processus) des notions de temps. Dans cette section, nous intéressons au
modéle des automates temporisés |2, 4], 'extension temporisé du modéle des automates
finis.

4.3.1 Variable horloge

Les automates temporisés ont été introduits par R. Alur et D. Dill |2, 4| dans les années
90. La notion du temps intervient via des variables réelles appelées horloges. Ces horloges
ont toutes une pente égale a 1, i.e. elles avancent toutes a la méme vitesse (celle du temps
universel souvent implicite dans le modéle). Leurs valeurs peuvent étre comparées a des
constantes ou entre elles (grace aux contraintes de variables définies dans la section 2.2.2)
et elles peuvent étre remises a zéro. Par la suite et lorsque les variables sont des horloges,
nous parlerons de contrainte d’horloges pour designer une contrainte de variables.

/

12345

horloge x

3
2
1

Temps

FiG. 11: Comportement d'une horloge.

Le comportement d'une horloge peut étre décrit par le schéma de la FiG.11. Dans ce
schéma, I'horloge x a été remise a zéro en deux occasions : la premiére aprés 3 unités
de temps et la deuxiéme aprés deux nouvelles unités de temps. Les automates tempori-
sés peuvent alors étre décrits comme des automates finis auxquels ont été rajoutées des
horloges. Il y a alors deux types d’évolution possible pour un tel systéme :
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1. Soit le temps s’écoule alors que le systéme reste dans le méme état. Dans ce cas,
toutes les horloges avancent d’une valeur égale a la durée d’attente.

2. Soit il est possible de franchir une transition et ainsi d’effectuer ’action indiquée sur
celle-ci. Au préalable, il faut vérifier que les valeurs des horloges satisfont la contrainte
d’horloges qui est placée sur la transition, puis, aprés que ’action est réalisée, il faut
remettre a zéro les horloges spécifiées sur la transition.

Les automates temporisés ont été trés étudiés. Dés leur définition dans [2|, une preuve
de la décidabilité de 1’accessibilité d'un état a été donnée, ainsi que bon nombre d’autres
résultats théoriques. Ensuite, viendront des algorithmes permettant de vérifier qu’un au-
tomate donné vérifie une propriété logique et/ou temporelle et des outils comme Uppaal,
Kronos, CMC. Forts de ces succés, beaucoup de variantes et extensions ont été proposées
au modéle initial qui ne comportait que des gardes sur les transitions. On a vu ajouter une
distinction entre actions urgentes et non urgentes [33, 96] comme dans ’algébre de pro-
cessus CCS, ainsi que l'introduction des invariants sur les états pour forcer I’évolution du
systéme. Les gardes des transitons ont été elles aussi étendues (automates temporisés avec
mises a jour |34|). Finalement, les systémes hybrides, dans lesquels les différentes horloges
n’évoluent pas forcément au méme rythme, ont été proposés [5]. Ces derniers sortent du
cadre de ce document. Pour un historique trés clair des différents modéles se référer a [122].

4.3.2 Automate temporisé d’Alur et Dill

Rappelons qu'une horloge est une variable qui permet d’enregistrer le passage du temps.
Elle prend ses valeurs dans un domaine T. Dans le modéle d’Alur et Dill [4], les affectations
permises sur les horloges sont les remises a zéro de la forme x := 0.

Définition 12 Un automate temporisé (TA) sur lalphabet ¥ est un 5-uplet A =
(S, 80,2, C,—) tel que :

S est un ensemble fini d’états,
so est [’état initial,
— X est un alphabet,
— (' est ensemble fini d’horloges,
- =»C S x®(0) x X, x 29 x S est un ensemble de transitions. O

t=(s,Z,a,r,s) €=, notée s zer, ', est la transition de source s et de destination s’ sur
I'occurrence de 1'événement a gardée par la contrainte Z ? et r est I’ensemble des horloges
a remettre a zéro lors du franchissement de ¢. Remarquons que dans la définition d'un TA,
I'ensemble des actions est ¥, = X U {7}.

Exemple 4.2 ([4]) La F1G.12 illustre un exemple d’un automate temporisé (TA). Cet
automate utilise deux horloges x et y et l’ensemble des actions ¥ = {a,b,c,d}. La garde

27 est dit la garde de la transition.
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r>1,d

y<1l,ay:=0

FiG. 12: Automate temporisé.

L. a,y:=0 . . . .
de la transition sy —2— s, correspond & la contrainte true non représentée dans la fi-
0 1
gure. Le passage de sg a sy se fait par la réalisation de l'action a et la remise a zéro de y. O

L’ensemble des automates définis sur X est noté 7.4(X). Nous définissons ¢;q.(A) comme
étant le maximum des ¢,4.(Z) ot Z est une garde dans A. Finalement, rappelons qu’un
chemin d’'un TA A est une suite de transitions de la forme :

Z1,a1,71 Z2,a2,T2 Zn,an,Tn
S0 S1 SS9 — Sp.

4.3.3 Sémantique d’un TA

La sémantique d'un TA A = (S, sq, 2, C, —) est définie par le systéme de transitions
temporisé Q4 = (Q, qo,I', — ). Les états Q sont des couples (s,v) ol s est un état de A
(s € §) et v est une valuation sur C' (v € V(C)). L’état initial gy correspond a (so, 1p),
avec 1y € zero (la valuation nulle). L’alphabet I' est inclus dans ¥ U {¢(d) |d € T}. On
distingue deux types de transitions dans Q% :

Transitions temporisées. Le changement d’état est dit au passage du temps : pour un
d

état (s,v) et d € T=0, (s,v) “,, (s,v+d).

Transitions discrétes. Le changement d’état est da a la réalisation des actions : pour

un état (s,v) et une transition s Zar, o, (5,v) B4 (s, v[r:=0])siveZ

Les transitions discrétes sont supposées prendre zéro unité de temps. Soient
A=(S,50,%,C,—)un TA et Q4 = (Q, qo,I', —4) sa sémantique. A est dit :

observable si aucune transition n’est étiquetée par 7.

L . . .. . Z,a,r Z'a,r! . .
— événementiellement déterministe si s —— s’ et s ——— §” implique que s’ = s
(s,s',s" €85).
. .o . a a . .
déterministe si ¢ — 4 q et ¢ —4 ¢” implique que ¢ = ¢" (¢,¢,¢" € Q).



42 CHAPITRE 4. MODELES POUR LES SYSTEMES TEMPORISES

non-bloquant si pour tout ¢ € @, pour tout d € T=° il existe une exécution
o n
q=aq 4 gy de Q4 tel que d = Y {d;| a; = €(d;)}.?

Les automates temporisés observables sont nettement moins expressifs que les automates
temporisés non-observables [17, 18]. La condition de non-bloquant considére que les sys-
témes sont supposés s’exécuter infiniment. En général, cette condition est modélisée par
une boucle d’actions internes sur les états sans successeurs. Une autre propriété essentielle
d’un systéme est l’absence de comportements Zenon, i.e. un automate ne peut pas exé-
cuter une infinité d’actions en un temps fini. Ceci implique I'absence d’exécutions avec
un ensemble infini d’actions et un cumul temporel fini. Les automates considérés dans ce
document vérifient ces deux conditions.

4.3.4 Computation

Soient A = (5, 50,2, C,—) un TA et 0 € TW(3,) une séquence temporisée telle que
|o| = n. Une computation r de A sur o, notée (3,7), est une séquence finie de la forme :

g1

r: (‘9077/0) I (5177/1) (Sn—layn—l) U—n> (Snal/n)
avec s; € S et v; € V(C) pour tout ¢ € [0, n] satisfaisant les conditions suivantes :

1. Initiation : pour tout x € C, vy(x) = 0.

2. Succession : pour tout ¢ € [1,n], il existe une transition ¢; = (s;_1, Z;, event(o;),7;, si)
de A telle que :
Vi—1 + (time(ai) — time(ai_l)) € 7Z;.
— v; est égale & (v;_1 + (time(o;) — time(o;—1)))[r; :== 0].

Intuitivement, a 1’état initial sqg de A, les valeurs des horloges sont nulles. Lorsqu’une
transition t;,, de 'état s; a 1'état s;,1 est réalisée, on utilise les valeurs de la valuation
v; + time(o;41) — time(o;) pour vérifier la satisfaction de la contrainte d’horloges associée
a t;y1. Cependant, lors du franchissement de la transition ¢;,q, les valeurs des horloges
remises a zéro dans t;,; sont nulles. Par convention, la date time(oy) du début de la
séquence temporisée est égale a zéro.

Exemple 4.3 Considérons le TA A de la F1G. 12 et la séquence temporisée :
(a,0.2)(c,0.4)(a,0.8).

La computation correspondante a cette séquence est donnée ci-dessous. Une valuation est
donnée en listant les valeurs de x et y : [x,y].

r (50, 10,00) 222 (51, 10.2,07) <2 (55, 10.4,0.2]) 25 (54, 0.8, 0]).

3Voir la section 4.2 pour la définition d’une exécution d’un TLTS.
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Cependant, A n’admet pas de computation sur la séquence temporisée :

(a,2)(b,3)(c, 3).

L’ensemble des séquences temporisées admettant une computation de A est noté Run(A)
et il est défini par :

Run(A) = {o | A admet une computation sur o € TW(%;)}.

Finalement, les traces temporisées de A sont les projections sur X des séquences temporisées
admettant une computation de A :

TTrace(A) = {o | 30’ € Run(A), 0 = o }.

et les traces temporisées de taille n € N sont les séquences temporisées de taille n :

TTrace(A,n) ={o | |o|=n, o € TTrace(A)}.

4.3.5 Composition synchrone des TAs

Il est souvent pratique de décomposer le systéme a modéliser en sous-systémes plus
petits. Le probléme ensuite est de faire communiquer entre eux les différents sous-systémes
pour obtenir un modéle du systéme original. Alors que dans le cadre non temporisé, des
notions de composition de systémes semblent d’étre clairement définies, dans le cadre tem-
porisé, la situation est complexe qui n’apparaissait pas par exemple avec des modéles a
base de réseaux de Petri. En effet, dans les RdP, on considére généralement que la com-
position est faite par fusion de places et/ou de transitions. Le résultat de la composition
de deux RdPs reste un RdP. S’il existe des conditions temporelles différentes sur les places
et/ou transition que I'on fusionne, on laisse a 'utilisateur le choix de définir la nouvelle
contrainte portée par le résultat de la fusion.

Dans le cas de la synchronisation d’automates, il est souvent courant de définir un
opérateur de composition. En effet, par I’absence de parallélisme intrinséque du modéle, la
composition de deux automates crée un automate avec un nombre d’états trés important
(le nombre d’états de A||B est de I'ordre du nombre d’états de A multiplié par le nombre
d’états de B), qui dissuade la construction a la main.

Nous présentons ici la composition selon des vecteurs de synchronisation introduite par
André Arnold et Maurice Nivat [118, 9, 10, 11].
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Définition 13 (Fonction de composition) Soient (A" = (S s{, 5" C" —))iepin] 1
automates temporisés et X un alphabet d’actions. Une fonction de composition est une
fonction partielle f : XU {e} x -+ x X" U {e} +— X, avec o un symbole distingué de
non-opération, n’appartenant pas a X', pour tout i € [1,n].

Définition 14 (Composition selon f) Soient (A" = (S, s{, X", C", —))ienn 1 auto-
mates temporisés, 2 un alphabet d’actions et f une fonction de composition. La composition
de (A")iepm selon f est Uautomate temporisé A = (S, s, 2, C, —) défini par :

- S={s=(s1,..,5n) | 8; € S, Vi € [1,n]},

- 80 - (Sé, ceey Sg), C - UZE[LH} CZ,

Z,a,r

- == {(s1,.,5n) (), y$h)|Fa = flay, -+ ,a,) tel que Yi € [1,n], soit
((a; = o) A (s; = 51)) ou ((a; £ &) A (si 22205 &) avec Z = Zy A+ A Zy et
r=ri A ATy} O

4.4 Automate temporisé avec invariants

Une variante du modéle présenté dans la section précédente est I'automate temporisé
avec invariants (TAI). Dans un TAI chaque état posséde une contrainte d’horloges qui per-
met de forcer le changement d’état lorsque la contrainte n’est plus satisfaite. Les invariants
sont choisis dans le sous-ensemble ®;(C') C ®(C) défini par les contraintes atomiques de
la forme x 1 n (n € N)*. Formellement,

true

Fi1G. 13: Automate temporisé avec invariants.

Définition 15 (TAI) Un automate temporisé avec invariants A sur X est un 6-uplet
(S, 80,2,C, 1, —), avec :

“Nous rappelons que i€ {<, >}
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(S, 80,5, C, —) un automate temporisé,
I:S+— ®;/(C) une fonction qui affecte a chaque état un invariant (une contrainte

dans ®;(C)). O

Exemple 4.4 La F1G.13 illustre un exemple d’un TAL L’invariant de I’état sq correspond
ay <2, ce qui implique que ['automate pourra rester dans sy au plus deux unités de temps
bien que la transition sy — so ait une garde true. Les états s, et s3 ont un invariant true
et donc 'automate pourra rester indéfiniment dans ces états. O

Sémantique

La sémantique d'un TAT A = (S,s0,%,C,I,—) est aussi définie par un systéme de
transitions temporisé Q4 = (Q, o, I, —4). On distingue deux types de transitions dans
Q"

Transitions temporisées. Le changement d’état est dit au passage du temps : pour un
e(d
état (s,v) et d € T2, (s,v) 9, (s,v+d) si pour tout 0 < d' < d, v+d € I(s).
Transitions discrétes. Le changement d’état est da a la réalisation des actions : pour
un état (s,v) et une transition s Zar, o, (5,v) S4 (svfr :=0])siv € Z et
v[r:=0] € I(s).
Ainsi, le passage du temps dans un état est conditionné par la satisfaction de 'invariant

de I’état. De plus, la propriété de non-bloquant suppose que lorsque 'invariant d’un état
n’est plus satisfait, au moins la garde d’une transition sortante de cet état est satisfaite.

4.5 Automate temporisé avec urgence

Le travail de vérification et de test réclame d’avoir des modéles facilitant la phase de
modélisation, d’ou la nécessité d’avoir des méthodes permettant de représenter aisément
certains phénoménes. On s’intéresse ici a la modélisation des actions urgentes, i.e des actions
ou le systéeme doit réagir “immeédiatement”. Dans ce cadre, plusieurs solutions ont été
proposées. On trouve :

L’utilisation de la notion d’urgence [96] provenant de la synchronisation utilisée dans
'algebre de processus CCS [111] étendue & TCCS [154].
— L’ajout d’un “deadline” sur chaque transition pour modéliser les actions urgentes [33].

4.5.1 Urgence a I’Uppaal [96]

Soit Act un ensemble d’actions. Celui-ci sera décomposé en deux ensembles disjoints,
un ensemble classique ¥ et un ensemble d’actions urgentes 3,,. Nous supposerons que Act
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est doté d’une fonction conjuguée ~ : Act — Act telle que pour tout a € Act, a = a.
Nous imposons que @ € ¥ < a € X, pour s’assurer que I’émission correspondante a la
réception d'un événement urgent est aussi urgente et inversement. La définition d’urgence
selon Uppaal considére que les transitions sur les actions urgentes ont une garde true.

Définition 16 (TAU a I’Uppaal) Un automate temporisé avec urgence (TAU) A =
(S, so, Act, C,—) sur l'alphabet Act est un automate temporisé sur Act tel que :

Urgence : si s =25 ' est une transition de A telle que a € X, alors Z est égal a
true. O

Exemple 4.5 La F1G.1/ illustre l'urgence & I’Uppaal. Dans ce cas, on a ¥, = {a} et
¥ = {b}. Remarquons que la garde sur les transitions ayant a comme action est true. O

FiG. 14: Urgence a I"'Uppaal.

La sémantique d’'un TAU est la méme qu’'un TA. Dans le modéle Uppaal, la notion d’ur-
gence n’intervient que lors de la mise en paralléle des automates; lorsqu’une action a est
urgente et qu’elle peut se synchroniser avec son complément @, alors il n’est plus possible
d’attendre. Notons aussi que Uppaal utilise la notion d’état “committed” pour forcer deux
actions a s’effectuer séquentiellement de maniére instantanée.

4.5.2 Urgence a la Kronos [33]

La solution de [33] pour modéliser les actions urgentes consiste a ajouter un “deadline”
sur chaque transition pour modéliser les actions urgentes.

Définition 17 (TAU a la Kronos) Soit U = {lazy, delayable, eager} un ensemble de
“deadline”. Une automate temporisé avec urgence (TAU) sur 'alphabet % est un 6G-uplet

(S, 50,2, U,C,—) tel que :
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S est un ensemble fini d’états,
so est [’état initial,
C' est un ensemble fini d’horloges,
- =C SX Y, xB(C)x2¢ x U x S est un ensemble de transitions. O

Intuitivement, une transition “eager” doit étre effectuée dés qu’il est possible de la faire
et 'attente n’est pas permise; une transition “lazy” n’impose aucune restriction sur le
passage du temps alors qu’'une transition “delayable” doit étre réalisée avant qu’il ne soit
plus possible de la faire.

Exemple 4.6 Prenons l’ezemple de la F1G.15. Dans ’état sqg, 'action a peut étre réalisée
sans contrainte temporelle et donc le systéme peut rester, a priori, indéfiniment dans cet
état. Cependant, 'action b est “eager”, ce qui oblige le systeme a la réaliser aprés une unité
du temps. Par conséquent, dans [’état sg, le systéme ne peut laisser le temps s’écouler plus
d’une unité de temps. De méme, dans [’état, s1, le systeme ne peut rester plus de deuz
unités de temps du fait que l’action a est “delayable”. O

y=1,0b, eager a, lazy

y < 3, a, delayable

F1G. 15: Urgence a la Kronos.

Cette définition d’urgence a une conséquence sur le sémantique du TAU, en particulier sur
les transitions temporisées qui sont, dans ce cas, définies par :
d . . . . Z7 A
(s,v) ﬂm (s,v+d), avec d € T et il n’existe aucune transition s == s telle
que : soit u = delayable et il existe 0 < dy < dy < dtelquev+d, € Zetv+dy & Z;
soit d = eager et il existe 0 < dy < d tel que v+ d; € Z.

4.6 Automate temporisé i entrée/sortie

Le modéle des TAs de base ne permet pas de faire une distinction entre I’émission et la
réception d’'une action. Or, cette distinction s’avére parfois nécessaire, en particulier, il peut
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étre utile de savoir si le passage d'une transition se fera a l'initiative de I'environnement du
systéme (une entrée) ou, si au contraire, le systéme lui méme qui déclenchera le passage
(une sortie). Pour exprimer cette information, une extension des automates temporisés a
été définie : les automates temporisés a entrée/sortie |88] (TIOA).

Définition 18 (TIOA) Un automate temporisé a entrée/sortie [88] (TIOA) est un auto-
mate temporisé sur l’alphabet 33 tel que X est divisé en deuxr ensembles disjoints :

- Uensemble des actions d’entrée 33;.

- Uensemble des actions de sortie 2. O

L’ensemble des TIOAs définis sur ¥ est noté 7ZOA(%;,%,). Un élément de ¥; (resp. 3,)
est noté ?a (resp. la). Soient A € TTOA(%;,%,) et Q4 = (Q, qo, ', — 4) sa sémantique. A
est dit :
input-complet si A accepte toute entrée a tout instant. Formellement, Vq € @, Va €
¥i, ¢ —a.

4.7 Automate temporisé étendu

Une autre variante des automates temporisés est les automates temporisés étendus. Ces
derniers, en plus des variables continues (horloges) utilisent des variables discrétes et des
parameétres.

Pour un ensemble d’horloges C, un ensemble de paramétres P et un ensemble de va-
riables V', 'ensemble des contraintes d’horloge ®(C, P, V') est défini par la grammaire sui-
vante :

¢p=¢|loNng|x<[f(PV)|f(PV)<u

avec x une horloge de C' et f(P, V) une expression linéaire de P et V.

Définition 19 (ETIOA) Un automate temporisé étendu a entrée/sortie
(ETIOA) est un 10-uplet M = (S, s, 2, C, P,V, Vi, Pred, Ass, —) tel que :
S est un ensemble fini des états.
S est l'état initial.
— X est un alphabet fini d’actions,
— C' est un ensemble fini d’horloges.
— P est un ensemble fini de paramétres.
V' est un ensemble fini de variables.
Vo est un ensemble de valeurs initiales pour les variables de V.
- Pred =®(C,P,V)U f’[P, V], p[P, V] est un ensemble d’inégalités linéaires sur V et
P.
- Ass={z:=0|z e C}U{v:= f(P,V)|v eV} est un ensemble de mises a jour sur
les horloges et les variables.
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—C S X Pred x ¥, x Ass x S est un ensemble de transitions.

t = (s,pred,a,ass,s') est la transition de 1'état s a 'état s’ sur 'occurrence du symbole a.
pred C Pred est une contrainte sur C' et V et ass C Ass est un ensemble des mises a jour

de C et V.

Exemple 4.7 Un exemple d’ETIOA est donné dans la F1G.16.

— S = {50, 51, 52, 3} et so est I'état initial.

- L={la,?b,le,?d}, C =A{z,y}, P={A}, V ={vl} et Vj ={2}.
Pred ={y > X\ z <1,vl <4}.
Ass ={x:=0,y:=0,vl := vl +1}.

La transition de source sy et de destination sz est : t = (s9,{z < 1},l¢,{vl =
Ul + ]_}, 53).
7d
y=A
50) la (1) ’b (53) I @
<4 Y ogy=0 Y <1
z:=0 vl:=vl1+1

F1G. 16: Automate temporisé étendu.

4.8 Automate des régions

L’un des avantages d'un modele formel est la possibilité de validation automatique.
La démarche générale est la suivante : soit S la modélisation d’un systéme réel dans une
théorie et soit ¢ une propriété exprimée dans une théorie appropriée. On se demande alors
si le systeme S vérifie la propriété ¢.

Un automate temporisé ayant par définition une sémantique infinie, 'analyse doit per-
mettre de représenter le systéme de maniére finie. Conjointement au modéle des automates
temporisés, Alur et Dill |2, 4] proposent une technique pour prouver la décidabilité de 'ac-
cessibilité d’un état. Cette technique repose sur le partitionnement en classes d’équivalence
de l'espace d’états. Ces classes d’équivalence (les régions) sont telles que chaque état d’une
classe évoluera vers des états de la méme classe.

4.8.1 Région d’horloges

Soit A = (S, 59, %, C, —) un automate temporisé ayant des contraintes non diagonales.?
Pour toute horloge x € C', notons par ¢, la plus grande constante telle qu'une contrainte

SRappelons qu’une contrainte diagonale est de la forme x — 3 < c.
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d’horloges x <1 ¢ apparaisse dans A. L’équivalence des valuations v et v/, notée v = 1/, est
définie par :
1. Pour toute horloge x € C, soit |v(x)| = |/ (z)] ou v(x) > ¢, et V'(z) > ¢,.
2. Pour toutes les horloges x,y € C telles que v(z) < ¢, et V' (z) < ¢, fr(v(z)) =
fr(v(y)) si et seulement si fr(v/(z)) = fr(v/(y)).
3. Pour toute horloge x € C telle que v(z) < ¢, fr(v(z)) = 0 si et seulement si
fr/(z)) = 0.
ou |c] est la partie entiére de c et fr(c) est la partie fractionnaire de ¢. Une région d’horloges

est une classe d’équivalence des valuations d’horloges induites par =. Notons par R(v) la
région d’horloges dont fait partie v.

y
2
1

A

1 2 3 X

F1G. 17: Région d’horloges.

Exemple 4.8 Considérons un automate temporisé a deux horloges x ety pour lequel ¢, = 3
et ¢, = 2. L’ensemble des régions de cet automate peut étre décrit par le schéma de la
F1G.17. La région en nowr correspond a la contrainte :

l<y<2AN2<z<3Ny<uz.

4.8.2 Automate des régions

Soit A = (5, sg, X, C, —) un automate temporisé. L’automate des régions associé a A
est Pautomate RG = (Q, qo, 2%, —rq) défini par

1. 2R¢ = R UR>?,

2. Q={(s,R(v))|se S,veV)},

3. qo = (S0, R(p)), avec vo(x) = 0 pour toute horloge x de C,

4. RG a une transition discréte (s, R(v)) = (s', R(V')) si et seulement sil existe une
transition s =25 s'de A telle que v € Z et v/ = vir = 0],

5. RG a une transition temporisée (s, R(v)) 4, (s', R(v")) sur d > 0 si et seulement si
V' =v+d.
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s, 0=y<ax<1 s;,y=0,z=1

FiG. 18: Automate des régions.

Exemple 4.9 La F1G.18 montre l'automate des régions de [’automate de la F1G.12. Le
symbole d (0 < d < 1) est un réel représentant le passage du temps. Contrairement a la
F1G.17, la F1G.18 ne présente que les régions d’horloges atteignables a partir de [’état
initial (so,z =1y =0). O

[’automate des régions correspond au graphe d’accessibilité d’un automate temporisé, i.e.
un état s est atteignable dans un automate A si et seulement s'il existe un état (s, R) dans
I’automate des régions associé a A.

4.9 Autres modéles

De nombreux travaux ont été réalisés sur des extensions des automates temporisés,
parmi lesquels :

L’ajout des contraintes d’horloges du type z + y < ¢ [19)].
L’ajout de contraintes d’horloges périodiques (du type x >t cmod k) [48].

— L’ajout de mises a jour de la forme z 1 ¢ ou encore x 1>y + ¢, avec <€ {<, <, =
>, > [34].
L’ajout de paramétres dans les contraintes d’horloges [3, 20].
Les systémes hybrides : les variables utilisées ne sont plus uniquement des horloges
mais peuvent avoir des pentes différentes de 1 [5].

D’autres modéles basés sur les réseaux de Pétri et les algébres de processus ont été déve-
loppés en paralléle pour tenir compte de 1’aspect temporel des systémes. On trouve :



52 CHAPITRE 4. MODELES POUR LES SYSTEMES TEMPORISES

Les RdPs temporisés [107, 125, 137, 149],
Les RdPs temporels [107],
Les RdPs stochastiques temporisés [60].
— L’algébre de processus temporisée TCCS comme extension temporisée de CCS [154].

Pour un état de I'art sur les extensions temporelles des RdPs se référer a la thése de Marc
Boyer [36].
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Introduction

Un systéeme communicant (centralisé ou distribué) est un systéme exploitant une ar-
chitecture physique consistant en multiples et autonomes éléments, sans ou avec mémoire
partagée, communicant a travers un réseau ou des canaux de communications. Les éléments
du systéme communicant peuvent étre situés sur le méme site ou des sites différents. Un
systéme communicant réagit alors avec son environnement pour réaliser une fonctionnalité
donnée.

L’utilisation des automates comme modéle et cadre théorique pour décrire les systémes
communicants a I’avantage d’offrir des facilités de définition d’algorithmes applicables dans
un outil de validation. Cependant, les modéles existants basés sur les automates présentent
deux limitations au niveau de la description des aspects de controle et de données. Pour
I’aspect controle, la majorité des modéles existants ne permet que la modélisation des
communications binaires ou sur des ensembles d’événements communs. Or, les processus
communicants ne possédent pas en général les mémes ensembles d’événements, i.e. les évé-
nements produits par les processus considérés n’appartiennent pas nécessairement a un
ensemble commun. De plus, on assiste aujourd’hui a I'émergence des applications multi-
médias a caractére de diffusion, d’ou le besoin de modéliser et de valider ce genre de com-
munication. Il est clair que les algeébres de processus se présentent comme un bon modéle,
trés expressif. Cependant, 1'utilisation des algébres de processus présente une difficulté de
définition d’algorithmes applicables dans un outil de validation. Pour ’aspect données, une
modélisation du partage des ressources entre processus est requise. Une variable peut étre
commune a un ensemble de processus. Il est donc important de modéliser un tel partage
par I'approche la plus simple possible.

Motivations

Les recherches entamées dans le cadre de ce document se veulent a la fois théoriques,
par I’étude formelle de la modélisation et la validation et pratiques, par I'implantation des
résultats théoriques. Nous nous intéressons a la modélisation des systémes communicants
synchrones, i.e. la communication se fait par rendez-vous : un message ne peut étre en-
voyé par un processus que si le processus récepteur est capable de recevoir et de traiter
ce message immeédiatement. Une telle communication fait abstraction des couches sous-
adjacentes, ainsi que du temps de traitement de ces couches et de la latence du réseau. La
communication par rendez-vous peut concerner deux entités (binaire/unicast), ou plusieurs
entités (un processus émetteur et des processus récepteurs comme dans le cas du multicast
et du broadcast). Pour les protocoles assurant un service fiable, une telle abstraction est
réaliste. Pour les systémes asynchrones communicant par des files bornées de type FIFO
(First In First Out), la modélisation de ces files de communication permet de se placer dans
un cadre synchrone et ainsi, un modéle pour les systémes synchrones peut étre étendu aux
systémes asynchrones.

Comme nous venons de le souligner dans l'introduction, la réalisation d'un outil de



56

validation basé sur le modéle des automates ou des algebres de processus ne répond pas
aux différentes motivations, citées auparavant, relatives a la description des systémes com-
municants. En effet, un modéle hybride combinant I'aspect graphique des automates et
I’aspect hiérarchique des algeébres de processus s’adapterait mieux a un outil de validation.

Au dela des motivations relatives a la modélisation des systémes et des communications
inter-composantes, un autre point qui motive cette recherche est I’étude théorique de la
possibilité d’'une modélisation uniforme de I’ensemble des éléments intervenant dans le test
(architectures de test, approches et types de test, séquences de test,...).

Contribution

La contribution majeure de cette partie est I'introduction du modéle CS, un modéle de
description des systémes communicants. Le modéle CS considére deux aspects des systémes
communicants : les flux (controle, données et temps) propres aux entités du systéme et
les flux partagés (controle et données) entre entités. La modélisation des flux propres
aux entités est basée sur les automates. Le flux de données partagé est modélisé par des
variables et des paramétres. Le flux de controle partagé est modélisé par une topologie
de communicant qui explicite les différentes communications possibles dans un état du
systéme.

La séparation entre les flux propres et les flux partagés d’une part et une sémantique
en automate d’autre part, procurent au modéle CS I'aspect graphique des automates et
I’aspect hiérarchique des algébres de processus. Au dela de I'aspect description des systémes
communicants, le modéle CS est au coeur de la modélisation uniforme, présentée dans la
section 11.2 de la partie IV.

Organisation

Cette partie contient un seul chapitre. La section 5.1 du chapitre 5 introduit le modéle
CS. La section 5.2 illustre des exemples de description en CS. Finalement, la section 5.3
est consacrée a la modélisation des systémes synchrones et asynchrones.
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Modéle des systémes communicants
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Nous proposons dans ce chapitre d’utiliser les automates pour décrire la communication
et le partage de ressources entre processus synchrones. Le modéle obtenu, nommé modéle
des systémes communicants ou le modéle CS, combine entre la représentation graphique
des automates et la définition hiérarchique des algébres de processus. Il définit un ensemble
de ressources communes, un ensemble d’entités et une topologie de communication. Les
entités représentent des processus. Elles sont modélisées par des automates temporisés
étendus a entrée/sortie (ETIOAs). La topologie de communication décrit les différentes
synchronisations possibles entre les entités dans un état global du CS. Les ressources com-
munes représentent les différentes données partagées par les entités du CS, en 'occurrence
les variables et les paramétres. Par la suite, nous utiliserons sans distinction les termes
“composante” et “entité” pour référencer un élément d’un systéme communicant.

o7
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5.1 Modéle CS

5.1.1 Topologie de communication

Une topologie de communication Top d’un ensemble de processus est un modeéle de
synchronisation des différents processus. Elle décrit les configurations dynamiques des pro-
cessus et les synchronisations possibles dans une configuration donnée. La définition de
Top utilise les vecteurs de synchronisation d’Arnold et Nivat |9, 10, 11, 118]| et elle est ins-
pirée de celle de Barros et al. [13]. Elle définit un ensemble d’actions globales du systéme,
un ensemble d’ensembles d’actions locales a chaque processus et un traducteur modélisé
par un automate a entrée/sortie.

Définition 20 (Topologie) Une topologie de communication Top d’un ensemble de n
processus est un couple (X, Tr), avec ¥ = {X'}1<i<p, un ensemble fini d’ensembles d’actions
et Tr (Traducteur) un automate & entrée/sortie Tr = (S, si, X" —,.) tels que :

1. Il existe une fonction de composition ' f de L U{e} x --- x X" U {e} s NI

T 7

un symbole distingué de non-opération, n’appartenant pas a ¥°, pour tout i € [1,n].

avec @

2. Pour tout élément ay de B, il existe (a;)icq1 n), a; € X'U{o} tel que ag = f(aq, ..., an).
]

Un élément a, de X' est appelé une action globale de synchronisation. Le vecteur de
. . . . , —> —
synchronisation induit par a4, noté v, est le (n + 1)-uplet v =< agy, a4, ...,a, > avec
-

a, = f(a,...,a,). L'ensemble des vecteurs induits par X est noté X, Un vecteur de
. . — , . . . . .

synchronisation v =< agy, a4, ..., a, > décrit Iaction a; que le processus 4, i € [1,n], doit

effectuer. La synchronisation des différentes actions donne lieu a 'action globale a,.

Convention. Lors de la représentation graphique d’une topologie de communication (ou
simplement topologie) Top = (3, (S™, s, X", —.)), les actions de X sont confondues
—

avec les vecteurs de synchronisation de 3 qu’elles induisent. De cette maniére, nous
confondons une topologie de communication avec son automate traducteur.

Exemple 5.1 La F1G.19 représente trois processus A, B et C dont les états initiauz sont
ag, by et co, respectivement. Une topologie de communication de ces trois processus est
représentée par [’automate de la partie droite de la F1G.19. Les trois états de cet automate
correspondent aux différents états des processus. Cette topologie illustre les différentes
actions permises par les différents processus dans un état global du systéme S composé
de A, B et C. Ainsi, dans l’état (ag, by, o), seul le processus A peut émettre le message
x a destination de B, ce qui correspond au vecteur <lx,lx,?x,e > dans Top. Dans ce

!Pour la fonction de composition, voir la définition 13 de la section 4.3.5.
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A B C Topologie de A, B, C
ao bo co (ao, bo, co)
1z
‘\‘*\\\ <lz,lz,?7z, 0 >
ay by (a1,b1,co)
‘!}J,,——""t“*\ﬁ{\ <ly, 7y, ly, 7y >
as by c1 (a2, b2, c1)

FiG. 19: Topologie de communication.

vecteur, le processus C' ne change pas d’état et se met en attente (action interne d’attente).
L’action globale visible de cette synchronisation est ’émission de x. Aprés cette action de
synchronisation, le systéme S se trouve dans l'état (a1,b1,cy). Le processus B émet alors
le message y en diffusion, ce qui correspond au vecteur <ly, ?y,!y, 7y > dans Top. Notons
des maintenant que le choix de [’étiquette de ['action globale dépend de la signification
qu’on lui attribue : d’une fagon générale, il est possible d’utiliser ’étiquette de [’action
d’émission, vu que ’action visible de [’émission et la réception du méme événement est
l'action d’émission. O

. . . . —_ , .
Terminologie. Lorsqu'un vecteur de synchronisation v =< ag4, e, ..., a;,...,® > définit
une seule action, seul le processus i exécute l'action a; et change d’état. Dans ce cas,
le vecteur v est dit unitaire. Si v =< ag,®,--- ,a;,®,--- ,a;,®, --- @ > je une syn-

. . — . . . 2
chronisation entre deux processus, alors v" est dit binaire. Lorsque le nombre d’états du
traducteur T'r est égal a 1, T'op est dite statique. Elle est dite libre si tous ses vecteurs sont
unitaires. Elle est dite binaire si tous ses vecteurs sont binaires.

[’écriture de la topologie de communication d'un systéme de processus est aussi un travail
de modélisation. Elle contient donc une certaine part d’arbitraire. En particulier, lorsqu’on
veut représenter un systéme, il est souvent possible d’en faire apparaitre certains aspects,
soit dans la modélisation des entités du systéme, soit dans la définition de la topologie.
Signalons aussi que la topologie, grace a la fonction de composition, offre la possibilité de
modéliser des communications entre un, deux ou plusieurs processus : unicast, multicast
et broadcast. Elle peut étre utilisée, dans certains cas, comme une sorte de controleur sur
les actions permises par les différents processus dans une configuration donnée du systéme
global.

5.1.2 Systémes communicants

Basé sur la définition de la topologie de communication, nous définissons le modéle des
systémes communicants comme étant un ensemble de variables et de paramétres partagés,
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une topologie de communication et des entités.

Définition 21 (Systéme Communicant) Un systéme communicant CS est un 5-uplet
(SP, SV, SVy, (M%) 1<i<n, Top) tel que :
SP est un ensemble de parameétres partagés.
SV est un ensemble de variables partagées.
SV, est un ensemble de valeurs initiales pour les variables de SV .
~ Top = ((X")1<i<n, TT) est une topologie.
- M= (S sy, L', CY PV VY Pred', Ass', —;) est un ETIOA ? tel que : ' C L,
Vi € [1,n]. 0

Ressources communes

Entite 1

K =2
£
N

F1G. 20: Modeéle CS.

La F1G.20 illustre graphiquement un CS. Les entités représentent des processus. Elles sont
modélisées par des ETIOAs. La topologie de communication décrit les différentes synchro-
nisations possibles entre les entités. Nous avons supposé dans la définition des entités que
Vi € [1,n], ¥ C L. Ceci permet d’avoir des topologies partielles qui ne définissent que les
synchronisations permises et ainsi ne considérent que les comportements d’'une partie du
systéme global (dans la section suivante, nous donnerons des exemples de telles topologies).
Les ressources communes représentent les différentes données partagées du systéme. Nous
nous restreignons a des données de types variables et paramétres. Les paramétres (resp. les
variables) peuvent étre lus (resp. lues et modifiées) par les entités du CS. Ces paramétres
et variables partagées peuvent apparaitre dans la définition d’une transition d’une entité.

Convention. Nous utiliserons le terme “systéme communicant” pour référencer un en-
semble d’entités communicantes et le terme “CS” pour référencer le modeéle de description
de la définition 21.

Remarque 5 Pour un CS (SP,SV,SVy, (M")1<i<n, T0 les variables et les paramétres
) 3 05 1<i<n; )

associés a une entité M ont une porté locale restreinte a M' 3, i € [1,n]. Ainsi, deuz enti-

tés M; et M; peuvent définir des variables ayant le méme nom sans pour autant référencer

2Voir section 4.7 pour la définition d'un ETIOA
3Si on suit la logique des langages de programmation, nous dirons que les variables et les paramétres
de M; sont des variables et des paramétres locaux.
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la méme donnée. Pour les variables SV et les parametres SP, leur portée est globale dans
toutes les entités *. Dans le cas ot une variable (resp. un parametre) d’une entité M; utilise
le méme nom qu’une variable (resp. un paramétre) partagée, alors ce nom fait référence
dans M; a la variable (resp. le parameétre) locale de M;. Finalement, les ressources com-
munes sont restreintes aux variables et parameétres. Cependant, le modéle peut étre étendu
par l'ajout du partage des horloges.

5.1.3 Sémantique d’un CS

La sémantique d'un CS est définie en terme d’ETIOA. Pour simplifier, nous supposons
que les variables et paramétres des entités du systéme sont toutes différentes et différentes
de celles partagées dans le CS.

Définition 22 (Sémantique) La sémantique d’un CS, SC =
(SP, SV, SVy, (M*)1<i<n, Top), avec M = (S s}, L, C" P,V Vi, Pred', Ass', —;
) et Top = (X,(S7, s, X" —y)), est définie par UETIOA ((SC) =
(S, s0, L,C, P,V,Vy, Pred, Ass, —), tel que :
S ={s = (Stry S1, -, $n) | 81 € S, 5, € S\, Vi € [1,n]},
so= (S, s, ..., 88,
S L=3v,
-C= Uie[l,n} C’f,
- P= Uz’e[l,n} PZ.USP;
- V= Uz’e[l,n} VZ.U SV,
- Vo= Uie[l,n] VE)Z USV07

- Pred - UZE[LH} P’f’edl,
- Ass = U Ass',
= {(Stry S1y ey Sn)  DBBIS (g g s )| Bf (an e an) = a € SV tel que

Spr —4p sy et Vi € [1,n] soit ((a; = o) A (s; = s%)), ou ((a; # @) A (s; MZ si))

avec pred = predy A ... A pred, et ass = ass; A ... A\ ass,}. O

L’alphabet de ((SC) est I'ensemble X" des actions globales de Top. Un état de ((SC) est

. . .. d7 )
constitué d’un état de T'op et des états de (AM*);c1,,). Une transition (s, 51, ..., 5,) precaas,

(8}, 87,y 80) de C(SC) est conditionnée par I'existence d’une transition de Top de s a

ey S
— . pred;,a;,ass;

s,. sur un vecteur v =< a,ay,...,a, > tel que pour tout i € [1,n], s; ————5; s..

Finalement, d’aprés la sémantique définie ci-dessus, seules les actions de la topologie de

communication, dans un état global du systéme, peuvent étre appliquées.

Remarque 6 Etant donné que la sémantique d'un CS est un ETIOA, ceci autorise
la possibilité de synchronisation avec d’autres systémes, ce qui permet une définition

4Variables et paramétres globaux.
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hiérarchique des CSs a 'exemple des algébres de processus. Nous donnerons par la suite
des exemples de telles compositions des CSs. Finalement, l'utilisation de la topologie
de communication dans la définition du modele CS permet d’étendre la composition des
automates (selon une fonction) présentée dans la définition 14 de la section 4.3.5. O

Terminologie. Soit SC = (SP,SV,SVy, (M")1<i<n,Top) un CS avec M' =
(8% sh, L', C* PV Vi, Pred', Ass', —;) et Top = ({X'}i<icn, Tr). SC est dit :

libre si Top est statique, libre et Vi € [1,n], X! = L.

binaire si Top est statique, binaire et Vi € [1,n], X! = L.

Intuitivement, dans un état global s = (s, $1, ..., S, .., S ) d’'un SC libre, chaque processus
M' se trouvant dans l'état s; peut effectuer indépendamment des autres processus une
transition ¢; qui 'aménera dans un état s,. Le systéme se trouvera alors dans l'état
global s = (s}.,81,..., 8}, ..., 8,). Ainsi, un CS libre n’est que le produit cartésien des
composantes. Un CS binaire correspond a une synchronisation binaire entre processus.
Ainsi, la composition synchrone définie dans les sections 3.3.2 et 4.3.5 n’est autre qu’un

CS binaire.

Soit S = (SP,SV,SVy, (M")1<i<n, Top) un CS. Nous proposons de calculer le nombre
d’états et de transitions de la sémantique de S. Pour un automate A et un état s de A,
notons par :
— t(A) le nombre de transitions (la taille) de 'automate A,

e(A) le nombre d’états de A,

out(s) le nombre de transitions de A ayant s comme source.
Le nombre d’états e({(.S)) est majoré par le nombre des combinaisons d’états possibles des
entités et de la topologie :

e(¢(8)) = O([] e(M’) x e(Top)) (1)

1€[1,n]

Le nombre de transitions de ((S) est :
t(¢(9)) = > out((s, 51, $n)) (2)
s€Top,s;€M* i€[1,n]

Comme dans un état global (s, s, -+ ,s,) de {(S), au plus les transitions de la topologie
peuvent étre exécutées, alors :

t(¢(5)) = O( > out(s) =0( Y > out(s)) (3)

s€Top,s;€M*,i€[1,n] s;€M?ie[l,n] s€Top

FEn conséquence :
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H¢(S)) = O( [T t(M) x t(Top)) (5)

1€[1,n]

On remarque que le nombre de transitions ¢(¢(S)) dans I’équation (4) ne dépend pas du
nombre d’états e(T'op) de Top et que I'équation (5) est une majoration grossiére de ¢({(5)).
Finalement, la modélisation des synchronisations par la topologie n’ajoute pas un superflu
au niveau de la taille de la sémantique mais il y a un coit lié & la modélisation du flux de
controle associé a la communication entre entités.

5.1.4 CS et algébre de processus

L’introduction de la topologie de communication dans les CSs, sous forme d’automate,
n’est qu'une facon de dériver une composition paralléle. Une approche générique pour
définir une composition paralléle de processus est celle indiquée dans [151], qui repose sur
les travaux réalisés initialement dans [109, 110, 111]. Il a été démontré qu’il est possible
de dériver n'importe quelle composition paralléle en utilisant les trois opérations, produit,
restriction et renommage, introduites initialement par :

— Le produit peut étre considéré comme étant une composition paralléle dans laquelle

toutes les synchronisations imaginables sont possibles (voir la section 3.6).

La restriction consiste, comme nous avons déja vu, a masquer certains événements.

Le renommage consiste, pour un processus, a changer les étiquettes de ses actions.
Le principe est de réaliser le produit des processus, d’appliquer la restriction pour éliminer
les synchronisations non désirables et le renommage pour changer les étiquettes de la syn-
chronisation. Cette approche est reprise dans [132|. Finalement, 'outil CMC [93| considére
une composition synchrone des processus en conjonction avec le renommage.

5.1.5 Comparaison

La composition synchrone de systémes de transitions a été introduite par Arnold et
Nivat |9, 10, 11, 118| comme l'opération fondamentale dans la définition de la sémantique
d’un systéme de processus interagissant. Cette composition est basée sur la définition des
vecteurs de synchronisation qui restreignent I’ensemble de toutes les transitions globales
que l'on veut voir apparaitre dans le résultat.

Madelaine et al. [13] reprennent ce concept pour modéliser des objets Java distribués.
Le modéle CS est étroitement lié aux modéles paramétrés présentés dans [13|. Ces modéles
paramétrés se veulent généralistes et sont constitués de réseaux symboliques (pNets) de
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systémes de transitions paramétrés (pLTSs) capturant le comportement sémantique des
objets ProActive (appels a distance de méthodes). Les modeéles CS et pNets sont basés sur
les vecteurs de synchronisation. Les principales différences entre les deux modéles sont :
(i) dans les pNets, la communication inter-processus est modélisée par des actions paramé-
trées pour modéliser le passage d’arguments dans les appels & distance de méthodes; CS
utilise des variables et des paramétres partagés, (ii) Les pNets permettent la définition de
synchronisations sur des événements autres que ceux définis par les processus; CS oblige
une définition partielle des synchronisations permises par les processus.

5.2 Exemples

Le but de cette section est de montrer, a travers des exemples, comment décrire les
composantes habituelles d'un systéme de processus ou d'un programme dans le modéle CS.
Comme nous allons le voir, il n’y a rien d’automatique dans la construction de ces descrip-
tions. Il s’agit d’un travail de modélisation et il appartient au modélisateur de déterminer
les aspects pertinents de 'objet qu’il veut faire apparaitre dans le modéle et sous quelles
formes il les fait apparaitre. Dans la pratique, étant donnés un systéme de processus et des
spécifications des interactions entre ces processus, on peut définir a priori et trés naturelle-
ment une topologie de communication qui décrit exactement ces interactions, de sorte que
la sémantique du systéme communicant obtenu représente, ipso facto, le comportement
du systéme souhaité. Trois exemples de modélisation seront présentés : consommateur-
producteur, algorithme d’exclusion mutuelle et enfin le protocole CSMA /CD.

5.2.1 Consommateur-Producteur

Principe. Soit un buffer B a n places (n € N) utilis¢é comme une file. L’exemple du
consommateur-producteur considére p producteurs P, ..., P, et ¢ consommateurs C1, ..., C,
communicants & travers le buffer B. B est initialement vide. Il est rempli par les p produc-
teurs et vidé par les ¢ consommateurs. Un processus P; dépose un produit dans la file B
si cette derniére n’est pas pleine. Un processus Cj retire un produit de B si cette derniére
n’est pas vide. Nous définissons deux actions sur la file B : I'action pop qui consiste a retirer
un produit de B et 'action push qui consiste & stocker un produit dans B.

C; P; Buf fer
pop push push push
pop pop

Fia. 21: Consommateur-producteur.
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Modélisation. En premier lieu, nous proposons de modéliser I'exemple du
consommateur-producteur sans utiliser le modéle CS (F1G.21). L’automate modélisant un
processus C;, i € [1,¢|, contient un seul état et une seule transition. Le processus C; exé-
cute 'action pop sur B. Lautomate Buf fer modélisant la file B contient n + 1 états
et 2 X m transitions, ou n est la taille du buffer B. Dans chaque état du Buf fer (sauf
le dernier), la transition sortante est étiquetée par push et celle rentrante est étiquetée
par pop. Cette modélisation simpliste du consommateur-producteur cache un probléme
de synchronisation lors de la construction du systéme global. En effet, les processus P,
(resp. Cj) ont des comportements symétriques et seul un processus P; (resp. Cj) peut a
la fois se synchroniser a un instant donné avec le Buf fer sur I'action push (resp. pop).
La modélisation du Buf fer ne met pas en évidence I’ensemble des processus qui doivent
se synchroniser sur une action donnée du Buf fer (accés concurrent). Une solution peut
étre alors le renommage des actions de P, (resp. C;) puis la définition du systéme global
comme une composition basée sur une synchronisation binaire entre les p producteurs et le
buffer d’une part et les ¢ consommateurs et le buffer d’autre part. Dans un exemple plus
complexe, une synchronisation sur une action peut dépendre du contexte du systéme, ce
qui complique d’avantage la définition de la fonction de composition et de renommage.

B Top
pop <prod,e,...,push,e,...push,e,...>
push <cons,e,...,pOp,e,...,pOp,e,... >

n

Fia. 22: Consommateur-producteur en CS.

Modélisation en CS. Nous proposons de modéliser I'exemple du consommateur-
producteur par le CS S = (0,0,0, (C;)icp,g Y B U (P})jepp), Top) de la F1G.22. L’idée
est de séparer entre le comportement de la file B (automate B) et la gestion de cette der-
niére (automate T'op). L’automate de la file B contient deux transitions et un état. B peut
stocker (action push) ou déstocker (action pop) un produit. T'op contient n+ 1 états. Nous
supposons que les états de T'op sont ordonnés et nous utiliserons s, pour référencer 1’état
d’indice k, k € [1,n + 1]. Chaque état s (sauf s,,) définit p transitions sortantes sur un
vecteur v;, i € [1,p], de la forme < prod, e, ..., push, e, ...,push, e, ... > ° tel que :
— L’indice 2 + ¢ + i de v; vaut push.
L’indice 2 + ¢ de v; vaut push.

Ces vecteurs sortants correspondent & une synchronisation binaire entre un processus P,
et la file B sur 'action push. L’action visible est prod.

>Ce qui correspond & l'action globale suivie de I'action de chaque Cj, puis 'action de la file et enfin
I’action de chaque P;.
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ﬁ
De méme, chaque état s (sauf s,.1) définit ¢ transitions entrantes sur un vecteur v},

i €[1,q], de la forme < cons, e, ..., pop, e, ...,pop, e, ..., e > tel que :
H
— L’indice 1 44 de v} vaut pop.

2
—

— L’indice 2 + ¢ de v, vaut pop.
Ces vecteurs entrants correspondent a une synchronisation binaire entre un processus C;
et la file B sur l'action pop. L’action visible est cons. Cette modélisation explicite des

synchronisations ne laisse pas de confusion lors de la construction du systéme global.

En conclusion, cette modélisation n’introduit pas un superflu vu que 'automate séman-
tique de S = (0,0, 0, (C;)icp1,q U B U (P})jenp, Top) (F1G.22) est le méme que 'automate
Chll...||Cyl| Buf fer|| Py...|| P, avec renommage d’actions (F1G.21) ®. Finalement, comme cela
a été montré a travers cet exemple, il est plus judicieux, dans la modélisation d’un systéme,
de séparer le comportement nominal d’une entité de ses interactions (synchronisations) avec
le reste du systéme (l'utilisation de la topologie).

5.2.2 L’algorithme de Peterson

Principe. L’algorithme de Peterson gére I'accés de deux processus Py et P, a une section
critique. Il utilise quatre variables globales : deux variables booléennes a et b initialisées
a false, une variable entiére round qui ne peut prendre que les valeurs 0 ou 1 et une
variable entiére ppid contenant I'identifiant d’un processus. Nous considérons une version
de Peterson basée sur I'algorithme présenté dans [10| dont nous proposons une traduction
en langage C. Les processus Py (pére) et P (fils) exécutent la méme fonction peterson() :

#include <sys/types.h>
#include <unistd.h>

#define FALSE O
#define TRUE 1

typedef int bool;
/* Variables globales */
int round = O;

bool a = FALSE, b = FALSE;
int ppid=0; /* identifiant du processus pére */

/* Algorithme de Peterson */

6| est la composition synchrone sur les actions de mémes étiquettes.
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/* Les deux processus exécutent une boucle tant que dans la fonction
peterson() dont le code est le suivant. */

int peterson()
{
while (TRUE)
{

section_non_critique();
init();

wait();
section_critique();
reset();

section_non_critique()
{
/%
Code de la section non critique

*/

/* Initialisation des variables globales selon 1’identifiant
du processus courant. */

init ()
{
int v = getpid(); /* getpid() retourne le numéro du processus
exécutant la tdche courant */

if (v == ppid)

{
a = TRUE; /* Processus pére */
round = 0;

}

else

{
b = TRUE; /* Processus fils */
round = 1;

}

/* Gestion de 1l’acces & la section critique : le pére (resp. fils) ne
peut entrer dans la section critique que si round vaut 1 (resp. 0) ou b

67
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(resp. a) vaut vrai (resp. faux). Ainsi, chaque processus procéde &
une attente active. */

wait ()

{

int v = getpid(); /* getpid() retourne le numero de processus
executant la tache courant */

if (v == ppid)
{
while(b == TRUE && round == 0) /* Attente active du pére */

3

else

{
while(a == TRUE && round == 1) /* Attente active du fils */

b

section_critique()

{

/%
Code de la section non critique

*/

/* Le processus sortant de la section critique libére

l’acces & cette zone. */

reset ()

{

int v = getpid(); /* getpid() retourne le numero de processus
exécutant la tache courant */
if (v == ppid)

{

a = FALSE;
}
else
{

b = FALSE;
}
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/* Fonction principale : Initialisation de la variable ppid et le
clonage du processus pére (fonction standard fork()) pour créer un
processus fils qui exécutera avec son pére la fonction peterson(). */

int main()

{ int fpid = 0; /* identifiant du processus fils */
ppid = getpid(); /* getpid() retourne 1l’identifiant du processus
appelant */
fpid = fork(Q); /* fork() cree un processus fils */
peterson();
}

Ce code contient six fonctions qui sont exécutées par Py et Py (la fonction main() n’est
exécutée que par Fy) et qui seront notées :

— P() : fonction peterson().

— SNC() : fonction section non critique().
I() : fonction init().
W() : fonction wait().
SC() : fonction section_ critique().

— R() : fonction reset().

— M() : fonction main().

Nous proposons de modéliser ces fonctions par des automates. Pour modéliser une fonction
F(), nous suivons la convention suivante :
— L’action BF représente I'appel (début) a la fonction F(). Ainsi, BW représente
I'appel a la fonction wait().
L’action EF représente le retour (fin) de la fonction F(). Ainsi, EW représente le
retour de la fonction wait().
Remarquons que si F'() ne termine jamais, alors EF ne peut pas étre représentée. Par
exemple, la fonction peterson() est exécutée infiniment a cause de la boucle “tant que”
(while) et donc E'P ne sera pas présentée.

La F1G.23 illustre une modélisation en automates de ces fonctions. Dans le souci de
ne pas surcharger la figure, les fonctions SNC() et SC() ne sont pas modélisées et sont
représentées par les actions SNC' et SC, respectivement.

Modélisation en CS. Une modélisation du processus P;, ¢ € [0,1] est le CS S; =
(0,0,0, (F,)icp,q, Top), avec F; et Top les automates de la F1G.23. Nous avons omis de
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F2 : init() F4 : reset()

BI BR

v :=getpid() v :=getpid()

v#ppid v=ppid v=ppid

F1 : peterson()

a :=true : S a :=false
T BP round :=0
SNC F5 : main()
ER BI F3 : wait()
BW
EI Y BM
BW v :=getpid()
EW ppid :=getpid()
BR EW v#ppid v=ppid
S0 fpid :=fork()

p=true,round=1 b=true,round=0

round=0 round=1 BP

Top : Topologie

<BR,BR,e,e,.BR>

<ER,ER,e,0¢ ER>
Fia. 23: Algorithme de Peterson.

représenter tous les vecteurs de synchronisation, mais nous supposons que tout vecteur
unitaire sur toute autre action non représentée dans la figure de Top est permis. Dans
cette modélisation, nous considérons que les deux processus ont déja été créés *. Une mo-
délisation du systéme composé de Py et P; est le CS libre (i.e. les composantes s’exécutent
indépendamment les unes des autres) défini par S = (0, V, Vq,, (Si)icp,1], Tops), tels que
V = {ppid, a,b,round}, Vo = {0, false, false,0} et S; le CS du processus P;.

Remarquons que la fonction getpid() dépend du processus appelant et donc peut étre
modélisée par un paramétre I D qui sera dans ce cas un paramétre partagé de S ; les sections
critiques et non critiques sont modélisées par des actions; et enfin v # ppid est équivalent

"Dans cette hypothése, nous ne prenons pas en compte la modélisation de la fonction main(), ceci pour
avoir des CS identiques pour Py et P, mais on peut toujours modéliser la fonction main() pour Pp.



5.2. EXEMPLES 71

a v > ppid ou v < ppid. Finalement, le CS S tel qu’il est présenté n’est pas exploitable
directement et une abstraction s’impose.

5.2.3 Protocole CSMA /CD

Principe. Le protocole CSMA/CD (Carrier Sense Multiple Access with Collision Detec-
tion) fait partie de la série des protocoles a détection de porteuse. Il permet aux stations
d’adapter leurs décisions a ’activité en cours sur le canal d’émission. Quand une station
veut expédier des données, elle commence par écouter le support de transmission pour
savoir si une autre station n’est pas déja en train de transmettre. Si c’est le cas, elle attend
que le canal se libére. Quand il est de nouveau disponible, elle transmet sa trame. Lors-
qu’une collision se produit, I’émetteur d’une trame observe un temps de pause aléatoire,
puis recommence la procédure depuis le début. Si deux stations entament une transmission
en méme temps aprés s’étre assurées que le canal est libre, elles provoqueront une collision
qu’elles sauront toutefois immeédiatement détecter. Dés qu’elles prennent connaissance de
I'incident, elles interrompent sur le champ leurs activités. Ce protocole est largement dé-
ployé sur les réseaux locaux (LAN) dans la sous-couche MAC (Medium Access Control).
Ethernet est une implantation de ce protocole.

—/'begin/x:=0

Transmit

Finish
=/-Ix:=0 mx:lambdal!end/—
N\

—/?busy/x:=0 x<Sig/?CD/x:=

—/?busy/-

-/?beginly:=0

Active

Idle x<=2*Sig/'begin/x:=0

y>=Sig/!busy/

-/?endly:=0 -/?CD/x:=0

y<Sig/?begin/y:=0
Collision x<2*Sig/?CD/x:=0

(a) Bus (b) Sender

F1G. 24: Modélisation CSMA /CD.

Une modélisation d'un émetteur est donnée par l'automate Sender de la F1G.24 (b).
L’émetteur est initialement dans l'état Init. Dans cet état, il se met a I’écoute du ca-
nal : il peut essayer de transmettre (lbegin), il peut détecter une collision (7CD), ou il
peut constater que le canal n’est pas libre (?busy). Dans I’état Transmit, I'émetteur est en
train d’envoyer les données : lambda correspond au temps d’émission d’une trame. Dans
cet état, ’émetteur peut terminer son émission (lend), ou recevoir les messages 7busy et
?C'D dans le cas d’'une station qui est en train d’émettre en méme temps que lui. L’état
Retry correspond a un état ou I'émetteur a détecté que le canal est occupé ou lors d’une
collision de trames. Sig correspond au temps de propagation entre les deux stations les
plus éloignées du réseau.
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Une modélisation du canal est donnée par 'automate Bus de la F1G.24 (a). Le canal est
dans l'état initial Idle. Lorsqu’il re¢oit une demande d’émission (?begin), le canal devient
Active. Dans cet état, il informe tous les émetteurs de son état (!busy) et revient a I’état
de repos aprés réception de 7end. Cependant, si deux stations émettent en méme temps,
le canal recoit deux demandes d’émission et dans ce cas une collision se produit. Le canal
informe tous les émetteurs de la collision (IC'D) et retourne a ’état de repos.

<ICD,?CD,?CD,!CD>

< lend,e, len|

< !begin,e, !begin, ?begin>

<lbusy,?busy,?busy,!busy>

F1G. 25: Topologie de communication de CSMA /CD.

Modélisation en CS. Une modélisation contenant un bus et deux émetteurs
est S = ({Sig,lambda},(, D, (Sender, Sender, Bus),Top), avec Top Dautomate de
la F1G.25 et Sig et lambda deux paramétres de S. Le vecteur de synchronisation
<ICD,?CD,?CD,!\CD > consiste en une émission de !CD par le bus, une réception de
?CD par les émetteurs (la collision est détectée par toutes les stations). L’action globale
observable est une émission de !CD.

En conclusion, & travers ces trois exemples, la démarche suivie pour modéliser une
application (programme ou protocole) consiste a séparer la modélisation des entités et
le flux partagé entre ces entités, par l'utilisation de la topologie de communication, des
parametres et des variables partagées.

5.3 Communication synchrone/asynchrone

Jusqu’a maintenant, nous avons supposé que les processus communiquent d’une facon
synchrone, i.e. un rendez-vous binaire ou multiple entre processus échangeant des messages.
Cette abstraction implique que I’émission d’'un message et sa réception est une action ato-
mique qui prend zéro unité de temps. Or, en pratique, dans un systéme distribué synchrone
temps-réel, I’échange de messages dépend du temps de traitement des couches inférieures et
du temps de propagation du message dans le réseau, ce qui peut avoir des conséquences sur
le comportement de ces systémes. Nous proposons dans cette section, en premier lieu, de
tenir compte dans la modélisation du temps de communication entre processus synchrones
et en deuxiéme lieu, de modéliser les files d’attentes pour les systémes asynchrones.
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5.3.1 Systéme distribué synchrone

Station Y M

Station X M,

VT, TX, TT. T, TX,TTy

FiG. 26: Utilisation d'un canal par un protocole.

Considérer que les composantes d'un systéme distribué communiquent d’une fagon syn-
chrone est une abstraction, au premier regard, grossiére. Cependant, il est possible de
modéliser 'asynchrone avec du synchrone. En effet, si on considére un langage de pro-
grammation évolué, en I'occurrence le langage C' ou C + +, il est possible d’implanter des
fonctions d’émission et de réception (send() et rcv()) bloquantes. D’ailleurs, il existe des
librairies standards qui le font déja. Le mécanisme derriére une fonction send() bloquante
est que cette derniére ne termine pas (et donc le programme est bloqué) tant que le mes-
sage n’a pas été bien recu de 'autre coté, ce qui sous entend I'utilisation d’'un mécanisme
d’acquittement entre I’émetteur et le récepteur.

Différents temps relatifs & une fonction send() bloquante

Prenons le cas de 'envoi d’'un message M; par une station Y vers une station X avec
une fonction send() bloquante. Le déroulement événementiel simplifie du send() est le
suivant : X envoie le message M; a Y, cette derniére acquitte ce message par un message
M. Lors de la réception de M; par X, la fonction send() rend la main au programme qui
peut continuer son exécution. Ici, nous avons supposé que le canal de communication entre
X et Y est fiable, i.e. les messages ne sont ni corrompus ni perdus. La F1G.26 représente
le schéma d’utilisation de cette fonction. Nous nous intéressons maintenant au temps T}y
que la fonction send() met depuis son appel jusqu’a sa terminaison pour envoyer le message
M, (comportement temporel). Les différents symboles utilisés dans la F1G.26 sont :

T, = temps de propagation sur une liaison full-duplex entre X et Y,
TT, = temps de traitement du message par la station X,

TT, = temps de traitement du message par la station Y,

T X, = temps de transmission du message par la station X,

T'X, = temps de transmission du message par la station Y.



74 CHAPITRE 5. MODELE DES SYSTEMES COMMUNICANTS

Exemple 5.2 A titre d’exzemple, prenons le cas d’une station X se trouvant sur la terre et
une station Y se trouvant au bord d’un satellite géo-stationnaire (a 36000km de la terre).
La vitesse de propagation de la lumiere est de 3 x 10m/s. Si la station Y a un débit de
H50kbps et la taille du message My est 1000 bits, alors :

1000 3107
0.02s, T, 5108

-0 —0.12
50000 0.12s,

Maintenant, supposons que T'X, = TX, et TT, et T'T, soient négligeables, alors le temps
total d’envoi du message My par la fonction send() est :

Tiorad =2 X Ty + TXy + TX, + TT, + TT, =2 x (TXx +T,) = 0.28s,

ce qui mn'est pas négligeable pour des applications temps-réel. Par la suite
Tiotar = 2 X T, +TX, +TX, +T7T, +TT, sera appelé le temps de communication
entre Y et X et sera noté Typa (Y, X). a

Prise en compte du temps de communication dans la modélisation

A travers 'exemple du send(), nous avons mis en évidence les différents temps a consi-
dérer pour une abstraction d’une communication synchrone pour les systémes distribués
temps-réel. Nous proposons de modéliser les différents temps de communication dans la
topologie de communication étant donné qu’elle représente le flux de controle partagé par
les différentes entités. Dans ce cas, la topologie n’est plus un simple automate mais un
TIOA. Pour ce faire, nous représentons explicitement le temps de communication relatif a
chaque vecteur de synchronisation. Intuitivement, un vecteur de synchronisation sera divisé
(ou remplacé) par deux vecteurs. Le premier vecteur correspond a I'action d’émission et
le deuxiéme correspond a l’action de réception. Par I'intermédiaire d’une horloge, I'action
de réception ne peut étre effectuée qu’aprés un certain temps correspondant au temps de
communication du vecteur de synchronisation initial.

<IA,!A,7B,7B> <IA!A 00> <T,0,7B,7B>
/—\' mm
- RN il KRN
/,I 'II \l “ Il/ 'I, I‘l ~ \‘

1 / \

Fi1G. 27: Modélisation de la latence.

Soit S = (SP,VP, Vi, (PF)icnn,Top) un CS. Supposons que t = (s, v, 55) est une
transition dans Top avec v =< ag,ai, -+ ,a, > un vecteur de synchronisation de n
processus (Pi)ie[l,n]. Rappelons que les actions a; des P; se synchronisent et donnent lieu a
une action globale a,. Supposons que a; est une action d’émission et donc par définition les
autres actions sont des réceptions. Notons par Ty (V') = mazr({Tioa (P, P) | i € [2,n]}),
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le temps maximal pour 1'émission de a;. Considérons les deux transitions ¢, = (s;, 01, s)
et ty = (s,02,5;) avec U] =< ag,a;,®, -+ ,® >, Uy =< T,® dg -+, a, > et s un état
additionnel (ajouté a Top) urgent. Rappelons que dans un état urgent, le systéme doit
quitter cet état dés que l'une des transitions sortantes est possible. L’idée est alors de
remplacer la transition ¢t dans T'op par deux transitions ¢; et t5 et d’utiliser une horloge x
remise & zéro dans ¢, et contrainte par la garde 2 > Tj(7') dans ty. La F1G.27 illustre la
transformation dans le cas n = 3 pour le vecteur v =<!A4,!A,?B,?B >. Le cercle blanc
représente un état urgent. Dans cette transformation, le systéme global exécute le vecteur
de synchronisation en deux phases : une phase d’émission de A suivie d’une attente, dans
I’état urgent, de Ty, unités de temps pour s’assurer que le message a été effectivement
recu et une deuxiéme phase de réception. On remarque que le nombre de transitions et
d’états de Top est doublé et qu’il suffit d'une seule horloge additionnelle.

En conclusion, nous avons mis en évidence les différents temps a considérer dans la
modélisation d’un systéme distribué synchrone temps-réel. A travers la topologie de
communication, il est relativement simple de modéliser ces temps de communication en
divisant les vecteurs de synchronisation et en introduisant une horloge supplémentaire.
Dans ce cas, la topologie de communication est modélisée par un TIOA. Nous nous
intéressons par la suite a la modélisation d’un canal de communication dans le cas d’un
systéme distribué asynchrone.

5.3.2 Systéme distribué asynchrone

Dans un systéme distribué asynchrone, chaque entité dispose de canaux d’émission pour
les messages sortants et de canaux de réception pour les messages entrants. Ces canaux
sont en général finis et de types FIFO (First In First Out). Dans ce cas, chaque entité
se comporte d’'une fagon indépendante des autres entités du systéme : I’émission (resp. la
réception) d’un message consiste a le déposer (resp. le retirer) dans/de la file d’émission
(resp. de réception). Nous proposons dans cette partie de modéliser un canal d’émission F'
de type FIFO et de taille N € N (la modélisation d’une file de réception est identique).

Modélisation d’une file

Soit L un alphabet. Notons par L' I’ensemble des séquences de taille i (o € L* tel
que |o| =i). Avant de présenter cette modélisation, considérons les deux transformations
suivantes : —; (resp. —>L%) associe a chaque séquence de L' un suffixe (resp. préfixe) qui
la transforme en une séquence de Li*! ou e.

. /
, , a siw' =wa
—p L'x LT s Lu{e), —p (w,w) = , ’
€  sinon
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. /
o L L s LU}, —p (w,w!) = {“ =
P P €  sinon
Exemple 5.3 Supposons que L = {a,b} alors : L' = {e}, L' = {a,b}, [* =
{aa, ab, bb, ba}.
- = (6,a) =a, —p (6,b) =
- LY (Eva') =a, —ro (67 b) =b
- =1 (a,aa) = a, —1 (a,ab) = b, —p1 (b,0b) = b, — 11 (b,ba) = a et pour les autres
configurations possibles €.
=1 (a,aa) = a, =7 (a,ba) = b, =71 (b, bb) = b, =1 (b,ab) = a et pour les autres
configurations possibles €. O

Soient L un alphabet et x € L. Notons par T le conjugué de x et par L l'ensemble des
conjugués de L (L = {7 | = € L}). Par exemple, T =la est le conjugué de z =7a.

Définition 23 Soit L un alphabet de cardinal N € N tel que L NL =0. L’automate & file
associé o L est Uautomate Ap = (Q,qo = €, LU L, —) défini par :

Q= Uie[o,N} L' est l'ensemble des séquences de taille inférieure ou éqgale @ N .

— q = q ssiil eviste i € [0, N — 1] tels que :
1.a€ LUL (a#e).
2.qe L', ¢ e L' et —pi (q,q) =

S|

ou

Q
|

3. €L, qe L™ et —pi (¢,4') =

Les états de Ap sont les séquences de taille inférieure ou égale & N. Deux types de transi-
tions sont définis dans A : transitions de réception sur I'alphabet L et transitions d’émis-
sion sur l'alphabet L. Deux états ¢ et ¢’ sont reliés par une transition si la réception
d’un événement transforme ¢ en ¢’, ou si I’émission d’un événement transforme ¢ en ¢’ et
inversement. Il est facile de voir que le nombre d’états et de transitions de Ap est :

1 — card(L)N*!
1 — card(L)

e(Ap) = Z card(L") =

1€[0,N]

et t(Ar) = (e(Ap) — 1) x card(L)

Exemple 5.4 La partie gauche de la F1G.28 représente ['automate a file associé a
Ualphabet L = {a,b}. O
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Fia. 28: Modélisation d'une file de taille 2.

Modélisation d’une file F' de taille N

Maintenant, nous proposons de modéliser une file F' de taille N. Supposons qu’une entité
A envoie sur la file F' un ensemble de messages qui forme un alphabet L. Par définition,
les éléments de L sont des actions de réception du point de vue de la file (L N L = )). Dés
lors, 'automate a file associé a L est une modélisation de la file F'.

Exemple 5.5 La partie droite de la F1G.28 représente une modélisation d’une file F' de
taille 2 sur l'alphabet L = {?a, 7b}. O

En conclusion, a travers la modélisation des canaux de communication par des automates,
pour les systémes asynchrones, il est possible de modéliser un systéme distribué asynchrone
par un CSs. Dans ce cas, le canal est considéré comme une entité du systéme et la mo-
délisation de la latence est identique a celle présentée dans le cas des systémes distribués
synchrones. Finalement, dans un systéme asynchrone, un message peut étre destiné a plu-
sieurs files sortantes et dans ce cas, 'utilisation de la topologie de communication permet
de tenir compte de cette situation.

5.4 Conclusion

[’'une des motivations de ce chapitre était la modélisation, basée sur une extension
des automates, des systémes de processus communicants en vue d’une validation de ces
processus. Le choix des automates comme modeéle de base est justifié par la possibilité de
définition d’algorithmes applicables dans un outil de validation.

Notre contribution est I'introduction du modéle CS. Le modéle CS a été défini comme
I'association de la description individuelle des processus (i.e. le flux de controle et de
données de chaque processus), de la topologie de communication explicitant les synchroni-
sations possibles entre processus (i.e. le flux de controle liant les processus) et les variables
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et paramétres partagés représentant les ressources communes (i.e. le flux de données liant
les processus). L'intérét d’un tel modéle est la modularité de la construction du systéme
global : séparation entre le flux de controle et de données propres & un processus et le flux
de controle et de données partagés entre processus. Un autre point en faveur du modéle CS
est la possibilité de modéliser dans un méme systéme, différents types de communication :
unicast sur un ensemble A de messages, multicast ou broadcast sur un ensemble B de
messages, ce qui étend le champ d’application des CSs.

Le fait que la sémantique d’un CS soit définie en terme d’un automate permet, comme
dans le cas d'une algébre de processus, de construire des systémes plus complexes a partir de
composantes réduites (une définition hiérarchique). Par I’étude de la taille de la sémantique,
nous avons montré qu’'une modélisation en CS n’introduit pas un superflu, mais c’est un
cotit de modélisation. A travers les exemples du consommateur-producteur, 'algorithme
de Peterson et la norme CSMA /CD, nous avons montré comment exprimer, en CS, des
composantes habituelles, que ce soit un protocole ou un programme en langage évolué.
Cette activité est loin d’étre automatique et nécessite une certaine expertise.

La derniére section de ce chapitre était consacrée a des extensions du modéle CS en vue
de prendre en compte les différents temps et mécanismes influant sur I’échange de messages
dans un systéme.
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Introduction

Lors de la vérification d’une propriété sur un systéme, une simple réponse “oui/non”
est en général insuffisante. Les diagnostics ® (ou traces) sont des informations supplémen-
taires (par exemple états, exécutions, ---) qui aident I'utilisateur a comprendre pourquoi
le systéme a échoué ou vérifie la propriété. Les diagnostics sont importants pour les raisons
suivantes :

1. sans eux, aucune confiance dans le modéle du systéme ne peut étre obtenue. Par
exemple, dans le cas de la non satisfaction d’une propriété par le modeéle du systéme,
il est possible que I’erreur vienne du modéle du systéme et non du systéme lui-méme.

2. méme si le modéle du systéme est correct, une erreur du systéme ne peut pas étre
localisée sans aucun guidage.

Dans le cas des automates temporisés, il y a un besoin de diagnostics temporisés, contenant
aussi bien des informations sur les changements discrets du systéme, que les délais exacts
entre deux transitions discrétes. Ces délais peuvent étre essentiels pour comprendre un
comportement simple du systéme.

Motivations

Considérons le chemin p =ty ---t, (resp. p/ =t} ---t) de taille n € N d’un automate
temporisé A (resp. B) :

Z1,a1,T1 Z2,02,T2 Zn G sTn
P S0 S1 SS9 — Sy,
A Zy,04my - Zyanry Zyn, T
P50 51 Sprtr T 7 Sn

tels que
pour tout ¢ € [1,n], a; = a;

A, (resp. By) représentera I'automate temporisé induit par le chemin p (resp. p').

Nous nous intéressons dans cette partie aux deux problémes suivants.

1. Eztraction des diagnostics temporisés. Dans ce probléme, on cherche a identifier
quelques éléments de TTrace(A,, n)°.

2. Inclusion des traces. Dans ce probléme, on cherche a vérifier I'inclusion des traces
TTrace(A,,n) C TTrace(B,,n) des deux chemins p et p’ sachant que :

8Dans ce document, nous préférons utilisé le terme diagnostic au lieu de trace.
9Rappelons que TTrace(A,n) est 'ensemble des traces temporisées de A de taille n. Voir la section
4.3.4.



82

A, est connu : les différentes contraintes (Z;);cq1,,) et remises & jour (7;)icp,n de p
sont données.

B, n'est pas connu ((Z])icn) et (7])icp1,n) ne sont pas données) mais seulement
I'ensemble TTrace(B,/,n) est connu.

Le probléme d’extraction des diagnostics temporisés, comme nous l’avons dit auparavant,
trouve une application intéressante dans la vérification des propriétés d’un systéme.
Sachant que la majorité des algorithmes de vérification utilisent des graphes abstraits pour
I’analyse exhaustive des comportements, I’énumération des différents états du systéme est
en général impossible. Une conséquence directe est que ces algorithmes ne peuvent fournir
un diagnostic direct que sous forme de chemins symboliques.

Le probléme d’inclusion des traces est a notre connaissance, un probléme nouveau.
Au dela de la vérification des propriétés, ce probléme trouve une application intéressante
dans le test. En effet, dans le cas du test de conformité boite noire des systémes temporisés,
le code de I'implantation est inconnu et seulement ses traces sont connues. Ainsi, vérifier
la conformité de I'implantation par rapport a la spécification revient en général & une
vérification d’inclusion des de I'impantation dans celles de la spécification.

Contributions

L’extraction des diagnostics temporisés a été introduit initialement par Alur et al. |6]
qui proposent de calculer la trace temporisée de cumul temporel minimal. La méthode
d’extraction proposée par Tripakis [145] consiste a choisir aléatoirement des diagnostics
temporisés qui n’ont pas forcément des propriétés intéressantes comme la minimalité
temporelle.

Les contributions de cette partie se portent sur l'extraction des diagnostics tempo-
risés et I’étude du probléme d’inclusion des traces. Par rapport aux travaux relatifs
a l'extraction des diagnostics temporisés, la solution que nous proposons consiste a
identifier des diagnostics temporisés ayant certaines propriétés. Ainsi, nous identifions les
diagnostics temporisés de bornes. Ces derniers considérent des comportements limites du
systéme. Leur nombre varie entre 1 et 2 X (n 4+ 1) pour un chemin de longueur n. Le
probléme d’inclusion des traces se résume alors a une application directe de I'identification
des diagnostics temporisés de bornes. Deux solutions sont proposées pour calculer ces
diagnostics.

1. La premiére solution est basée sur le calcul du polyédre de contraintes associé a un che-
min. Le polyédre de contraintes définit I’ensemble des contraintes que doivent vérifier
une séquence temporisée o pour pouvoir admettre une computation de 'automate.

2. La deuxiéme solution repose sur une analyse d’accessibilité en avant et en arriére.
L’analyse d’accessibilité est I'une des techniques d’analyse les plus répandues, d’une
part, du fait qu’elle a un pouvoir d’expressivité assez suffisant pour formuler un large
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ensemble de propriétés telles I'invariance et la réponse bornée et d’autre part, elle
n’est pas coliteuse au niveau implantation. A travers ’analyse d’accessibilité d’un
état, nous apporterons une autre solution aux problémes d’extraction de diagnostics
temporisés basée sur la définition de deux opérateurs, un opérateur post() de calcul
des états successeurs d'un état symbolique donné et un opérateur pred() faisant
I'opération inverse.

Organisation

Cette partie se compose de deux chapitres. Le chapitre 6 est un chapitre préliminaire.
Nous examinons dans ce chapitre ’extraction des valuations a partir d’un polyédre. La so-
lution proposée est basée sur la définition d’un ensemble de transformations sur le graphe
associé a un polyédre. Le chapitre 7 introduit nos deux approches pour extraire les diag-
nostics temporisés de bornes, ainsi qu'un état de ’art et une comparaison avec des travaux
similaires.
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Dans ce chapitre préliminaire, nous montrons comment extraire des valuations a partir
d’un polyédre. Cette extraction consiste en l'identification des valuations de bornes et la
k-complétude. Les graphes et quelques transformations sur ces derniers introduits dans la
section 6.1 sont une base formelle utilisée pour démontrer I'existence des valuations de
bornes. Les différents résultats de ce chapitre seront exploités par le suite dans le chapitre
7 pour extraire les diagnostics temporisés.

6.1 Graphe positif et minimal

Dans le reste de cette section, N = {ny, na, - - - , ng } représentera un ensemble de noeuds.
Pour les définitions élémentaires relatives aux graphes, voir la section 2.1.

84
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6.1.1 Préliminaires

ﬁ
Définition 24 (Graphe positif) Soit G = (N,T,E) € G.N,T) un graphe complet,
orienté et étiqueté. G est positif si et seulement si le poids de tout cycle de G est positif. O

Formellement, G est positif si Ve cycle de G, alors w(c) > 0.

Propriété 1 G est positif ssi les e-cycles (cycles élémentaires) sont positifs. O
Preuve. Voir Annexe A. O

ﬁ
Définition 25 (Graphe minimal) Soit G = (N, T,E) € G.(N,T) un graphe complet
et étiqueté. G est dit des plus courts chemins, ou simplement minimal, ssi pour tout arc
e, son poids w(e) est inférieur au poids w(p) de tout chemin p de path(e). O

Formellement, G est minimal ssi pour tout arc e € E, pour tout chemin p € path(e)
ﬁ

= w(e) < w(p). L’ensemble des graphes minimaux de noeuds N sera noté G,,(N,T) C

ﬁ

G (N, T)

!

G G

-3 -5 —8 -5
n%ﬂ n%ﬂ
SVQ 3\—3/2

Fi1a. 29: Graphes complets et étiquetés sur T = Z.

Exemple 6.1 La F1G.29 illustre [’ezemple de deux graphes complets et étiquetés sur Z tels
que N = {ny,ng,n3}. D’apres leurs définitions, entre deur noeuds n; et n; du graphe G
(resp. G'), il existe un arc de n; vers n; et un arc de n; vers n;. Il est facile de remarquer
que :
- G et G' sont tous les deuz positifs. En effet, le poids de tout cycle élémentaire est
positif dans G et G'.
G n’est pas minimal. En effet, wg(ny — ny) = 7, wg(ne — ng — ny) = 6 et par
conséquence wg(ne — ny) > wg(ne — ng — nq)
~ G est minimal du fait que le poids de tout arc e dans G’ est inférieur au poids dans
G’ de tout chemin de méme source et destination que e. O
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Propriété 2 Soit G un graphe minimal. G est positif si et seulement si les 2-cycles de G
sont positifs. O

Intuitivement, si un graphe est minimal, pour montrer qu’il est positif, il suffit de montrer
que les cycles, ayant exactement deux noeuds, sont positifs.

Preuve. Voir Annexe A. O

Par la suite, nous introduisons quelques transformations sur les graphes complets et éti-
quetés.

6.1.2 Transformation b2m()

Considérons la fonction b2m(), qui transforme un graphe complet et étiqueté G en un
graphe minimal G’, définie par :

2m : Go(N,T) +— Gun(N,T)
G — G’

telle que pour tout arc e :
wer(e) = min({wa(p) |p € path(e)}).

Intuitivement, le poids d’un arc de source n; et de destination n; dans le graphe G’ cor-
respond au poids minimal dans G, de tout chemin de source n; et de destination n;. Ce
poids minimal est soit atteint par un chemin, i.e. il existe un chemin p € path(e) tel que
wer(e) = wa(p), soit égal & —oo dans le cas ou I'ensemble {wg(p) |p € path(e)} n’est pas
minoré.

Remarque 7 La transformation b2m() est bien définie, i.e. G' tel qu’il est construit, ap-
partient effectivement a me(N, T). En effet, supposons qu’il existe un cheminp = ey -+ -ex
de path(e) tel que wer(e) > wer(p) = 3 icpy p Wer(€:). Dapres la construction de G', pour
chaque arc e;, il existe un chemin p; de path(e;) tel que wg(p;) = we(e;). Dans ce cas, le
chemin p’ obtenu par concaténation des chemins p; (p' = p1---px) est dans path(e) et par

conséquent we(p') = 3 e Wa(pi) = Dicpp Wer(€:) = we(p) < wer(e). Contradiction.
O

Exemple 6.2 Prenons les graphes de la F1G.29. 1l est facile de voir que G' = b2m(G).
En effet, G' differe de G sur le poids des arcs ny — ny et ny — ng : wg(ne — ny) =
wa(ne — nz — ny) < wg(ne — nyp) et we(ni,n3) = wg(ng — ny — ng) < wg(ng — ng).
O
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Lemme 3 Soit G € E')C(N, T). Alors, G est positif ssi b2m(G) l'est aussi. O

En autres termes, la transformation b2m() préserve la positivité des cycles comme on peut
le constater dans la F1G.29.

Preuve. L’idée de la démonstration est la suivante. Pour montrer que G est positif,
on compare les poids des e-cycles dans les deux graphes (propriété 1). De méme, pour
montrer que b2m(G) est positif, il suffit de montrer que ses 2-cycles sont positifs selon la
propriété 2. Une preuve compléte est donnée dans I’Annexe A. O

6.1.3 Transformation R; ..()

Rappelons que k est le nombre de noeuds (k = card(N)). Soit i € [1, k]. Considérons
la transformation R;_.() définie par :

— —
R GuN,T) > GoN,T)
G — G’

telle que pour tout arc e :

wer(e) = .
weg(e) sinon

{—wG(E) st e € in(n;)

Rappelons tout d’abord que € est I’arc conjugué de e. R;_., fait correspondre & un graphe
G le graphe G’ tel que les poids des arcs de destination n; dans G ont été changés dans G’
de la fagon suivante : pour chaque arc e € in(n;), le poids wg/(e) de e dans G’ est égal a
l'opposé du poids wg(€) de 'arc € dans G.

G Ry—..(G) R.—2(G)
ni ni ni
AN RANIRIAY,
-8 =5 -8 —6 —8 —5
ng —2——" 3 /3
3 V 2 ns v no ns \—3/ no

Fi1a. 30: Transformations Ro_,, et Ry_o.

Exemple 6.3 La F1G.530 illustre un exemple de cette transformation dans le cas i1 = 2
pour le graphe G. D’une part, le poids de ny — no, dans G, est remplacé dans Ry_..(G)
par —6 qui correspond a 'opposé du poids de ny — ny dans G. D’autre part, le poids de
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ns — ng, dans G, est remplacé dans Re_..(G) par 3 qui correspond a l'opposé du poids de
ny — n3 dans G. Les autres arcs conservent le méme poids dans G et Ry_.(G). O

Les lemmes suivants énoncent quelques propriétés de cette transformation relatives a la
positivité et la minimalité du graphe transformé.

Lemme 4 Soient G € 5),%(]\[, T) et i € [1,k]. Si G est positif alors R;—..(G) 'est aussi.
]

Intuitivement, le lemme établit que si un graphe est minimal et positif alors la transforma-
tion R;_..() préserve la positivité des cycles. Cependant, comme nous allons le voir, R;_..()
ne préserve pas la minimalité.

Preuve. Voir Annexe A. O

Lemme 5 Soient G € 5),%(]\7, T) et ¢ € [1,k]. Supposons que G est positif. Posons G; =
2m(R;—.(G)). Alors, pour tout arc e :

we(e) si e € out(n;)
we, (e) = { —wg(€) si e € in(n;)

—wg(€1) +wg(ez)  sinon

avec ey € in(n;), es € out(n;), src(er) = sre(e) et dst(es) = dst(e). O

Ce lemme donne une méthode pour calculer le graphe minimal aprés la transformation
R;_..(G) en fonction des poids de G.

Preuve. Voir Annexe A. O

Complexité. Si G est minimal, alors le calcul du graphe minimal G; a partir de G se

fait en O(k).

6.1.4 Transformation R, .;()

Cette transformation est semblable a la transformation R;_,.(). Elle est définie par :

—

Roi: GoN,T) — G.N,T)
G — 4
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telle que pour tout arc e :

) —wa(€)  sie € out(n)
war(€) = {wg(e) sinon

Intuitivement, la seule différence entre G et G/, obtenu par la transformation R,_,;, est sur
le poids des arcs de source n;. Pour tout arc e € out(n;), le poids wer(e) de e dans G’ est
égal a I'opposé du poids wg(€) de 'arc € dans G.

Exemple 6.4 La F1G.530 illustre un exemple de cette transformation dans le cas i1 = 2
pour le graphe G. D’une part, le poids de ny — ny, dans G, est remplacé dans R._.o(G)
par 5 qui correspond a l'opposé du poids de ny — ny dans G. D’autre part, le poids de
ny — ng, dans G, est remplacé dans R._o(G) par —3 qui correspond a l'opposé du poids
de n3g — ng dans G. Les autres arcs conservent le méme poids dans G et R._5(G). O

Les deux lemmes qui suivent rapportent des propriétés de cette transformation semblables
a celles de la transformation R;_.(G).

Lemme 6 Soient G € 5),%(]\[, T) et i € [1,k]. Si G est positif alors R._;(G) 'est aussi.
]

Preuve. Une preuve similaire a celle du lemme 4. O

Lemme 7 Soient G € 6,%(]\7, T) et ¢ € [1,k]. Supposons que G est positif. Posons Gy =
b2m(R.—i(G)). Alors, pour tout arc e :

we(e) si e € in(n;)
we,(e) = { —wg(€) si e € out(n;)

wg(er) —wg(éy)  sinon

avec ey € in(n;), es € out(n;), src(ey) = sre(e) et dst(ey) = dst(e). O

Preuve. Une preuve similaire a celle du lemme 5. O

Complexité. Si G est minimal, alors le calcul du graphe minimal Gy a partir de G se

fait en O(k).
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6.1.5 Récapitulation

Le schéma de la F1G.31 présente les différentes transformations et résultats introduits
dans cette section.

1. La transformation b2m/() associe a G le graphe minimal (ou le graphe des plus courts
chemins) G’. Nous avons démontré que G est positif ssi G’ est positif.

2. Pour un noeud n;, la transformation R;_,() associe a G’ le graphe G dont les valeurs
des poids d’arcs entrants au noeud n; (les arcs de in(n;)) ont été remplacées, pour
chaque arc, par 'opposé du poids de ’arc conjugué. Nous avons démontré que si G’
est positif alors G 'est aussi.

3. Finalement, nous avons explicité comment calculer linéairement le graphe minimal
G35 (resp. G4) associé a G (resp. G3) par b2m().
Ces résultats généraux seront exploités par la suite pour identifier certaines propriétés des
polyédres.

Lemme 5

A Gq est positif —— @

\,eﬂ“‘\e ! P b2m 3
Lemme 3 . Ri—"

G est positif ———— G’ est positif »
b2m F~y
em Lemme 7
We 6" Gy est positif — ——— Ga
b2m

Fi1G. 31: Transformations et résultats sur les graphes complets.

6.2 Extraction de valuations a partir d’un polyédre

Dans le reste de cette section, V' = {vy,...,v,} dénotera un ensemble de variables a
valeurs dans R=° Vj = V U {vg} 'ensemble V muni d'une wvariable fictive vy qui vaut 0
tout le temps et Z un polyédre de (V). Nous confondrons les éléments de (V') avec les
éléments de ®(1p) et une valuation v de V' avec la valuation v/ de Vj qui affecte 0 a vy et
v(v;) & v;, pour tout ¢ € [1,n] .

Le but de cette section est de montrer comment extraire des valuations a partir d’un
polyédre. Pour ce faire, nous introduisons la forme canonique d’un polyédre.

6.2.1 Préliminaires

Par définition, Z est une conjonction de contraintes de la forme v; < c|v; > ¢|v;—v; <
c|v; —v; > c. Il se peut que dans la définition de Z, deux ou plusieurs contraintes soient
définies pour la méme variable (contraintes redondantes), par exemple Z = v; < cAv; <
d NZ" ouencore Z =v;, —v; <cAv;—v; < NZ' avec Z' € (V). Dans ce cas, Z est
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équivalent & v; < min(c, ') A Z' ou encore Z est équivalent a v; —v; < min(c,d) A Z'. De
plus, remarquons que Z peut étre écrit sous forme de contraintes atomiques diaphantiennes,
comme l'illustre I'exemple suivant.

Exemple 6.5 Supposons que V- = {vy,vs} et considérons le polyédre Z = (vy > 3) A (vg <
5) A (v1 — vy < 4). Souvent, dans la définition de Z, on ne représente pas les contraintes
vy >0, vy >0, elles sont sous entendues.

(O—’Ulg—g (’UO—U1§—3

U1—0§—|—OO ’Ul—U(]S—i‘OO
’0123

U2—0§5 'UQ_UOSE)
'U2§5 = { = {

00—y <0 vg — vz <0
’111—1)2§4

vy —vy < 4 vy — vy < 4

(V2 —v1 < 400 (V2 — v1 < 400

En effet, une contrainte de la forme v; < ¢ peut étre écrite sous la forme de v; — 0 < ¢ ou
encore v; — vy < ¢ (par définition vy vaut zéro tout le temps). De plus, chaque variable v;
est inférieure a l'infinité positive. Ainsi, s’il n’existe pas de contraintes sur v; de la forme
v; < ¢ alors on peut toujours ajouter la contrainte v; — vy < +00 sans pour autant changer
la portion d’espace définie par Z. Les mémes remarques restent valables dans le cas d’une
contrainte diagonale (v; — v; < c¢). En résumé, on peut toujours écrire un polyédre en
utilisant des contraintes atomiques diaphantiennes comme c’est le cas pour Z qui s’écrit
sous la forme :

Vg — 01 < —3AV —Ug < F00 AV — 09 <H5AVg— 1y <OAV — 9 <4Avy— v < +00.

O

Sans perte de généralité et dans un souci de simplicité, nous supposons que les polyédres
considérés dans le reste de ce chapitre ne contiennent pas de contraintes redondantes (v; <
¢, vy < ouw; —v; < ¢ v, —v; < c). De plus, nous supposons que chaque polyédre
Z € ®(V) s’écrit syntaxiquement sous la forme :

Z = /\ ('Ui —Vj S lij)a lij S E

v, €V0,v; £V

6.2.2 Forme canonique d’un polyédre

Deux polyédres ayant des conjonctions de contraintes différentes peuvent représenter
la méme portion d’espace. Dés lors, il est primordial de définir une forme canonique d’un
polyédre. Cette forme canonique est définie a travers le graphe de contraintes associé a Z.
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Définition 26 (Graphe de contraintes.) Le graphe de contraintes associé 4 7 =
/\Uhvjevo’vi#j(vi —v; < li;) est le graphe complet et étiqueté G(Z) = (Vo,R, E) défini
par :

l..
v; > v; € E <= v; —v; <l est un terme de Z.

Le graphe de contraintes est obtenu a partir de Z de la fagon suivante : chaque contrainte

l..
v; — v; < l;; est représentée par arc v; = v; !

/

& B

+oo -

Fi1G. 32: Graphes de contraintes.

Exemple 6.6 Prenons le polyédre Z = (vy > 3) A (va < 5) A (vy — vy < 4) de Uezemple
6.5 qui s’écrit comme suivant :

Z vg—1 < =3AVv] —vg < 4+00AV—1v5 <HA
Vg — Ve <O0Av —v3 <4 Avg—v; < +00

Le graphe de contraintes associé a Z est le graphe G(Z) de la F1G. 32, O

Définition 27 (Polyédre canonique) Z est canonique si son graphe de contraintes
G(Z) est minimal. 0

Rappelons qu’un graphe est minimal (ou des courts plus chemins) si pour tous les noeuds
v; et v, le plus court chemin (en poids) de v; a v; est l'aréte v; — v; ?. Reprenons le
polyédre Z de 'exemple 6.6. Z n’est pas canonique vu que son graphe de contraintes G(Z)
(F1G.32) n’est pas minimal.

'Remarquons que ’on inverse I'ordre des variables dans le graphe.
2Voir la définition 25 de la section 6.1.1.
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Maintenant, notons par G,,(Z) le graphe minimal obtenu a partir de G(Z) par la
transformation b2m() . Le corollaire 1 découle de la définition 27 et de la définition de

Gnl(2).

. . . . lij
Corollaire 1 Z = A\ vy Ve, vio; (v; —v; < i) est canonique si et seulement si v; — v,
est une aréte de G, (7). O

Le polyédre canonique associé & Z est défini a travers le graphe minimal G,,(Z) associé a
au graphe de contraintes.

Définition 28 (Forme canonique) Soient Z un polyedre et G, (2) = (Vo,R,E) le
graphe de contraintes minimal de Z. La forme canonique de Z est le polyédre cf(Z) défini
par :

cf(Z) = /\ (v; —v; < lyj) tel que v, LR v, € B,

Yv;,v; € Vo, vi#0;

Exemple 6.7 Reprenons encore le cas ot Z = (v > 3) A\ (v < 5)A(vy —ve < 4). A partir
de son graphe minimal G,,(Z), donné dans la F1G.82, on déduit que :

cf(Z) = (va—v9 <B)A(vg—v2 <0)A (v —vg <9) A
(’UO—’Ul§—3>/\(U1—U2§4)/\(’02—’01Sz).

O
Corollaire 2 Soient Z et Z deuz polyédres. Alors * :
1. Z ~cf(2).
2. Z ~ 7' si et seulement si cf(Z) = cf(Z') si et seulement si Gp,(Z) = G (Z').
3. Z C 7' si et seulement si cf(Z) C cf(Z'). O

Intuitivement, pour le premier point du corollaire, Z et sa forme canonique représentent la
méme portion d’espace. Pour le deuxiéme point, Z et Z’ représentent la méme portion de
I’espace ssi ils ont le méme graphe minimal ssi ils ont la méme forme canonique. Finalement,
I'espace induit par Z est inclus dans l'espace induit par Z’ ssi cf(Z) est inclus dans cf(Z').
Pour la preuve, il suffit de voir que ~ est une équivalence.

3Rappelons que la transformation b2m() calcule le graphe minimal d’un graphe donné, voir la section
6.1.2.
4Pour la définition de ~, voir la section 2.2.
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Théoréme 1 (Floyd) Z « false si et seulement si G(Z) est positif. O

Intuitivement, un polyédre Z ne représente pas une portion vide de ’espace ssi son graphe
de contraintes ne contient pas de cycle négatif. Rappelons que selon le lemme 3 de la section
6.1.2, G(Z) est positif si et seulement si G,,(Z) est positif.

Preuve. La preuve est donnée dans [58|. O

Exemple 6.8 Le polyédre Z défini par :
Z:(’UlZB)/\(U2§5)A(U1—U2§4)
n’est pas vide car G(Z) est positif (voir F1G.32). Cependant,

Z/:’Ul23/\1)1§6/\’U225/\1)1—U222

. . 6 -2 -5
est vide. Pour cela, il suffit de remarquer que le cycle v — v1 — vy — vy dans son

graphe de contraintes G(Z'), donné dans la F1G.32, est négatif. O

6.2.3 Valuation de bornes

Dans la section 6.2.2, nous avons défini la forme canonique d’un polyédre & travers son
graphe de contraintes (graphe complet) et dans la section 6.1, nous avons introduit quelques
transformations sur les graphes complets. Ces résultats nous permettent de formuler le
théoréme suivant qui identifie les valuations de bornes.

Théoréme 2 Supposons que 7 = /\%vjevowﬁévj(vi —wv; <) est canonique, borné et non
vide (Z ¢ false). Alors, pour tout k € [0,n] :
1. Il existe une valuation v (Z) de Z telle que : pour tout i € [0,n], i # k, v} (Z)(v;) —
v (Z) (vg) = Lig.
2. 1l existe une valuation v*(Z) de Z telle que : pour tout i € [0,n], i # k,
v (Z)(ve) — v (Z2) (vi) = Ui O

Intuitivement, si Z est canonique, borné et différent de ’ensemble vide, alors pour toute
variable v, € Vp, il existe une valuation v} (Z) (resp. v7*(Z)) qui atteint les bornes
(lik)kiicion) (resp. (lki)k=tiicjom)) des contraintes diaphantiennes de Z, dont vy est le
membre droit (resp. gauche). En d’autres mots, pour tout k& € [0, n], les polyédres :

2= N\ (i—ve=1lp) A A (vi = v; < iy)

v; Vo, vi Avk V3,05 EVD, Ui AV FVg
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et
Z]T = /\ ('Uk — Uy = lk,) A /\ (U,’ — Uy < l,])
v Vo, vi#vg 03,0, €V, v £V, £vg,
ou encore
Z]iV[ = /\ ('Ui — Uk S le A Vi — U; S _lzk,‘) A\ /\ ('Ui — Uj S ZZ])
v Vo, vi #vg, v3,0; €V, UiV £Ug
et
Z)" = /\ (0 —vi <l A vy — v < —lig) A /\ (vi — v < liy)
v Vo, vi Ay v3,05 €V, vi v F vy

ne sont pas vides (Z « false et ZI" « false).

Remarque 8 Nous avons supposé que Z est borné. Ceci est dans le but de garantir
Vezistence de v (Z). Les v"(Z) existe méme si Z nest pas borné du fait que les variables
de V sont & valeurs dans R=9. O

Preuve. Soient G(Z) le graphe de contraintes de Z et k € [0,n]. Z est canonique
donc G(Z) est minimal. Z est non vide donc, selon le théoréme 1, G(Z) est positif.
Maintenant, il suffit de voir que le graphe de contraintes G(ZM) (resp. G(Z")) de ZM
(resp. Z7) n’est autre que le graphe obtenu a partir de G(Z) par la transformation Ry_..()
(resp.R._1()) définie dans la section 6.1.3 (resp. la section 6.1.4) : G(ZM) = R;_..(G(Z))
et G(Z)") = Ri—r(G(Z)). Ainsi, d’aprés le lemme 4 (resp. le lemme 6), on déduit que
G(Z}) (resp. G(Z™)) est positif et par conséquent Z} =4 false (resp. Z" = false).
De plus, le lemme 5 (resp. le lemme 7) donne une méthode pour calculer la forme
canonique de ZM (resp. Z™). O

Calcul de v} (Z) et v"(2)

Le théoréme 2 établit en méme temps lexistence de v} (Z) et v/(Z) et leur unicité.
En effet, soit k& € [0,n]. D’aprés le premier point de ce théoréme,
Il existe une valuation v}/ (Z) de Z telle que : pour tout i € [0,n], i # k, v} (Z)(v;) —
v (Z)(vr) = Lig-
Comme vy = 0 donc v(vy) = 0 pour toute valuation de V. Selon k on peut avoir I'un des
cas suivants :
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1. Si k—0, alors

pour tout i € [1,n],
Vliw(Z)(Uz‘) - V%(Z)(Uk) = lix
est équivalent a
vy (Z2)(vi) — vy" (Z)(v0) = lig
est équivalent a
vy (Z)(vi) = 0 = Lig

ou encore
vy (Z)(vi) = lig
2. Sinon,
pour z = 0,

v (Z2)(0) = v (Z) (vk) = ik
est équivalent a
Vliw(Z)(UO) - Vliw(Z)(Uk) = lox

est équivalent a

0 — (Z)(vg) = low

ou encore
v (Z) (k) = —lo

Ainsi, on a calculé la valeur v (Z)(vy). Par conséquent,

pour tout ¢ € [0,n], i # k,

v (Z)(vi) = v (Z)(vg) = Ly
est équivalent a

v (Z2)(vi) = v (Z) (ve) + L

ou encore
Vliv[(Z)(Ui) = —lox + lix

D’ou I'unicité de v} (Z). D’une fagon similaire, on obtient I'unicité de v*(Z). L’unicité de
Iexistence de ces valuations est prouvée formellement dans les lemmes 5 et 7.

Définition 29 Les (V) (Z))kejon et les (V)(Z))kepom sont appelées les valuations de
bornes. Les (V' (Z))keom (resp- (Vi (Z))kepp,n) sont appelées les valuations de bornes
mazximales (resp. minimales). O
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Complexité des calculs

Tout d’abord, le nombre des valuations de bornes varie entre 1 et 2 x (n+ 1) valuations
(n est le nombre des variables de V). D’aprés ce qui précéde, si Z est canonique, le calcul
ev resp. v , pour k € |0,n], se fait en temps O(n).
de vM(Z m(Z ke o0 fait en t @

Exemple 6.9 Soit Z = (v1 > 3)A(v2 < 5)A(vy—vy < 4). Z est borné. Sa forme canonique
68th(Z) = (’02—’00 SS)/\(UO_UQ SO)/\(’Ul—’UO §9)/\(vo—vl S —3)/\(7)1—7)2 S
4) A (ve — vy < 2). Une application directe du théoréme donne :

1. Il eziste }1(Z) € Z, tel que v}1(Z)(v1) =1 (Z)(vo) = 9 et 3 (Z)(va) — ¥ (Z) (vg) =

5
2. él existe VJ'(Z) € Z, tel que v§'(Z)(vo) — 1§ (Z)(v1) = =3 et v (Z)(vo) — 5 (Z) (ve) =
8. Il existe vM(Z) € Z, tel que vM(Z)(vo) — W (Z)(v1) = =3 et v} (Z)(vg) —

! (Z)(v1) =2
4. Ll existe v (Z) € Z, tel que v*(Z)(v1) — v (Z)(vo) = 9 et v (Z)(vy) = (Z) (vg) = 4

5. Il existe v} (Z) € Z, tel que v (Z)(vo) —vM(Z)(ve) = 0 et v (Z)(v1) — v (Z) (o)
4.

6. él existe V31 (Z) € Z, tel que v3"(Z)(vy) — v (Z)(vg) = 5 et v (Z)(ve) — v (Z)(v1) =

ou encore,

V(]]M(Z)I {vl—v()i9 Vi (Z) = {vo—vli—?) V{W(Z): {vo—vlz—?)

U2_U1:2
U S U TR S (A TR S
’Ul—U2:4 Ul—U2:4 ’UQ—U1:2

Par conséquent, on obtient les valuations suivantes de Z en listant les valeurs de vy et vy,
respectivement :
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6.2.4 k-complétude d’une valuation

Définition 30 Une k-incompléte valuation v est une valuation sur Vi, = {vy, -+, v}
On dit que v peut étre complétée dans Z s’il existe une valuation v’ sur V de Z telle que
V' (v;) = v(v;), pour tout j < k. O

Notons que lorsque k& = 0, compléter une O-incompléte valuation revient a extraire une
valuation de Z. Ce cas a été étudié dans la section précédente. Rappelons que n est le
cardinal de V.

Lemme 8 Supposons que Z est canonique et soit v une k-incompléte valuation. La
complexité en temps de compléter ou non v dans Z est de O(n?). O

9 z z . M e . —
Preuve. L’idée de la démonstration est la suivante. Supposons que Z = /\vi,vjevo,vi;évj (v

vj <1;;). Alors Z peut étre écrit sous la forme

Z = /\ (’UZ'—U(]SZZ'()/\UO—’UZ‘SZOZ') /\Z/
UiEVk

avec Z' € ®(V). Si maintenant nous considérons

Zy = /\ (vi —vo S v(v;) Avg — v < —v(v;)) A Z'
v; €V

alors, v peut étre complétée dans Z si et seulement si Z; n’est pas vide (Zy # false).
Par application directe du théoréme 2 a c¢f(Z;) (dans le cas ou Zj # false), nous aurons
entre 1 et (n + 1) valuations qui complétent v dans Z si Z; n’est pas borné et entre 1 et
2 X (n+1) valuations de Z dans le cas contraire. La complexité en temps de O(n?) vient du
calcul de cf(Z) a partir de Z. Pour plus de détails sur la preuve se reporter a I’Annexe A.O

6.2.5 Conclusion

Le tableau suivant résume les différentes contributions de ce chapitre relatives a
I’extraction et la complétude d’une valuation.
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Si Z = /\vi,vje\/o,vi;évj(
vide, alors pour tout k € [0, n],
1. La valuation v (Z) définie par :
Si k=0 alors V%(Z)(UZ) = liO-
Sinon v} (Z)(vi) = —lok + Lk, et v (Z)(vg) = —lo,
pour tout ¢ € [1,n], i # k, appartient a Z.

v; — v; < l;;) est canonique, borné et non

2. La valuation v*(Z) définie par :
Si k=0 alors v*(Z)(v;) = —l;.
Sinon v"(Z)(vi) = lko — lgi, et v7(Z)(vk) = lro
pour tout ¢ € [1,n], i # k, appartient a Z.

Le nombre total de ces valuations varie entre 1 et 2 x (n + 1)
valuations, (n est le nombre de variables de V).
Le calcul d’une valuation de bornes se fait en O(n).
Finalement, compléter une k-incompléte valuation dans Z peut
se faire en O(n?).

Il reste dans ce cas le calcul de la forme canonique d’un polyédre. Ce calcul dépend des
structures de données utilisées. Il est présenté dans la section 12.1.3.

6.2.6 Ce que nous allons faire

Dans ce chapitre préliminaire, nous avons proposé, d’une part une méthode en temps
O(n) qui permet d’extraire les valuations de bornes a partir d’un polyédre canonique, et
d’autre part une méthode en temps O(n?) pour compléter une k-incompléte valuation.
Dans le chapitre suivant, nous montrons comment exploiter les résultats de ce chapitre
pour extraire des diagnostics temporisés.
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Dans le reste de ce chapitre, p = t,---t, (resp. p’ =t} ---t]) est un chemin de taille
n € N d’'un automate temporisé A (resp. B) :

Z1,a1,71 Z2,a2,r2 Zn,an,Tn
P S0 S1 SS9 — Sy,
A Zy,04my o Zyanry Zyn,T
p . SO 81 St

tels que
pour tout ¢ € [1,n], a; = a]

100
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A, (reps. By) dénotera I'automate temporisé induit par le chemin p (resp. p').

Dans ce chapitre, nous apportons des réponses aux interrogations suivantes :

1. Comment générer des diagnostics temporisés pour un chemin p?

2. Comment montrer I'inclusion des traces de longueur n entre deux chemins temporisés
p et p’ sachant que seules les traces de p’ sont connues?

Nous allons procéder de la maniére suivante. Comme nous 'avons fait pour les polyédres,
nous identifions, selon deux approches, les diagnostics de bornes pour les chemins. Dans la
premiére approche, & un chemin p, nous associons un polyédre de contraintes qui définit
I’ensemble des contraintes que doivent satisfaire une séquence temporisée pour admettre
une computation de A,. Dés lors, les diagnostics de bornes correspondent aux valuations
de bornes du polyédre de contraintes. LLa deuxiéme approche est basée sur une analyse
symbolique en avant et en arriére. Des opérateurs post() et pred() seront introduits.

7.1 Diagnostic temporisé basé sur le polyédre de
contraintes

7.1.1 Diagnostic temporisé de bornes

Soit 0 = (ay,dy) - (an,d,) € TTrace(A,, n). D’aprés la définition de TTrace(A,,n),
les différents instants (di)ie[lm} vérifient un ensemble de contraintes relatives aux transitions
de A, comme nous le montrons dans 'exemple suivant.

r>3Ny<4,b

@ r<5,a,y:=0 @ @

F1G. 33: Automate A,.

Exemple 7.1 Considérons l'automate de la F1G. 33. Notons par v;, i € [1,2] l'instant de
franchissement, selon une horloge universelle h, de la transition t; reliant I’état s;_1 a [’état
s;. Alors, 'état sy est atteignable si et seulement si le systéme de contraintes S,

0<v <y
v <5
vg > 3
vy — v < 4

admet une solution. Ceci est équivalent a dire que le polyédre Z défini par :

Z:0§’U1/\’U1§U2/\’01§5/\U223/\U2—U1§4
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n'est pas vide. Par conséquent, o = (a,dy).(b,d2) € TTrace(A,, 2) si seulement si la
valuation v définie par v(vy) = dy, v(ve) = ds appartient a Z. O

D’une fagon générale, on peut associer a A, un polyédre de contraintes Z, sur les variables
V = {v1, -+ ,v,} tel que : 0 € TTrace(A,,n) si et seulement si la valuation v € V(V)
définie par v(v;) = time(o;), pour tout Vi € [1,n|, appartient & Z,. Nous allons proposer
un algorithme calculant ce polyédre de contraintes associé a A,.ss

Polyédre de contraintes

Soit last? 'indice de la transition inférieure a ¢ (¢ € [0, n]) ot 'horloge = a été remise a
zéro pour la derniére fois. Rappelons que e {<, >} et Vo = {vg, - -+, v, } et que toutes les
horloges sont mises a zéro dans 1’état initial de A,. Par exemple, dans la F1G. 33, last) =1
et last? = lasty = lasti = 0. La construction du polyédre de contraintes Z, est illustrée
dans la F1G. 34.

Input : Un automate (filiforme) A, =t¢; ---¢, de taille n
Output : Le polyédre de contraintes Z, € (V)

Début
/* Initialisation */
1. Z, = true
/* (vi)iejo,n) st croissante */
2. Pour ¢ de 1 a n Faire
3. Zp = Zp N V;_1 S V;
4. Pour z € C Faire
D. Si la garde de t; contient une contrainte de la forme x <t k& Alors
6. Zy = Z, \Nv; —v; X k avec j = lasty.
7. Si la garde de t; contient une contrainte de la forme x — y > k Alors
8. Z, = Z, Nv, — v, X< k avec q = last? et p = last}.
Fin

FiG. 34: Polyedre de contraintes

Pour tout ¢ € [0,n], v; représente l'instant de franchissement de la transition ¢; selon une
horloge universelle. Par convention, nous supposons qu’il existe une transition ¢y ol toutes
les horloges sont mises a zéro en méme temps a l'instant vy = 0. Le polyédre de contraintes
est initialisé & true (ligne 1). Les instants de franchissement v; forment une suite croissante.
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Ils sont ajoutés a Z, (lignes 2 et 3). Dans I’étape i € [1,n| de I'algorithme, si la garde de la
transition ¢; contient une contrainte sur = de la forme = > k (ligne 5) alors on ajoute & Z, la
contrainte v; —v; > k tel que x est remise & zéro pour la derniére fois dans j (ligne 6). Par
ailleurs, si la garde de la transition ¢; contient une contrainte de la forme x — y < k (ligne
7) alors on ajoute a Z, la contrainte v, — v, > k tel que last! = q et last! = p (ligne 8).
En effet, le temps écoulé depuis la derniére remise a zéro de x (resp. y) dans la transition
t, (resp. t,) est égal a v; — v, (resp. v; —v,). Donc & —y = (v; — v,) — (v; — V) = v, — V.

Diagnostic temporisé de bornes

Comme nous venons de voir, il est possible d’associer & A, un polyédre de contraintes
Z,. Le probléme de 'extraction d’'un diagnostic temporisé pour p revient donc a extraire des
valuations de Z,. Soient (v (cf(Z,)))icion et (V" (cf(Z,)))icjo.n les valuations de bornes
de la forme canonique de Z, données par le théoréme 2 de la section 6.2.3. Considérons les
deux suites de séquences temporisées (0M);c0.n) €t (0™);iep0,n) définies par :

— oM = (a1, VM (cf(Z,)) (1)) -+ (an, v (cf (Z,)) (va))-
— o™ = (ay, v (cf(Z,))(01)) - - - (an, (e (Z,)) (vn))-

On remarque que, pour tout i € [0,n], oM* € TTrace(A,,n) et o™ € TTrace(A,,n).

Définition 31 Les séquences temporisées (UMZ')Z-E[O,”] et (Umli)z'e[om} sont appelées des
diagnostics temporisés de bornes associés au chemin p. oM? (resp. ™) est appelée
diagnostic temporisé de bornes mazimales (resp. minimales). O

7.1.2 Inclusion des traces

D’une fagon générale, montrer que TTrace(A,n) C TTrace(B,n) est équivalent & mon-
trer que ¢f(Z,) C cf(Z,) et se fait en temps O(n?) . Nous considérons ici le cas ou Z, est
connu et seulement TT'race(B,,n) est connu. Nous supposons que Z, est borné et non vide.

Soient (6™%);cio. et (6™ )icjo.n les diagnostics temporisés de bornes et (v (cf(Z,)))ico.n
et (1]"(cf(Z,)))iclon) les valuations de bornes associées au chemin p.

Corollaire 3 TTrace(A,,n) C TTrace(By,n) si et seulement si pour tout i € [0,n],
oMt e TTrace(By,n) et o™ € TTrace(By,n). O

Intuitivement, le corollaire donne les conditions nécessaires et suffisantes pour montrer
TTrace(A,,n) C TTrace(B,,n). En effet, il suffit de montrer que les traces ™" et o™ de
TTrace(A,,n) sont aussi des traces de TTrace(By,n).

"Pour cela, il suffit de comparer les bornes des contraintes, voir la section 12.1.3.
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Preuve. La démonstration découle du fait que TTrace(A,,n) C TTrace(B,,n) ssi
Z,C Zy. Comme (VM (Z,))icpon et (V"(Z,))iepo.n atteignent toutes les bornes de Z, donc
sivM(Z,) € Z, et v"(Z,) € Z, alors toutes les bornes de Z, sont inférieures aux bornes
de Z,. La densité et la connexité des ensembles Z, et Z, impliquent que toute v € Z, est
aussi dans Z,. a

7.1.3 Conclusion

Cette section peut étre vue comme une application directe des résultats de la section
6.2. En effet, la solution apportée a I'extraction des diagnostics temporisés est basée sur le
calcul du polyédre de contraintes Z, associé a un chemin, ce qui réduit cette extraction a
une extraction de valuations dans Z,. Nous avons aussi étudié le probléme d’inclusion des
traces entre deux chemins p et p’ dans le cas ou seules les traces de p’ sont connues. Pour
ce dernier point, la solution apportée se base sur les valuations de bornes associées a p qui
permettent de réduire le probléme d’inclusion a l'inclusion des valuations de bornes dans
les valuations de p’. Ce dernier résultat, comme nous ’avons cité auparavant, sera exploité
pour minimiser le nombre de cas de test temporisés considéré pour montrer l'inclusion
des traces de 'implantation dans celles de la spécification. Dans la section 7.2, une autre
solution basée sur une analyse en avant et une analyse en arriére sera développée. L’intérét
de I'analyse symbolique est le cotlit réduit de I'implantation des différentes opérations.

7.2 Diagnostic temporisé basé sur une analyse symbo-
lique

Nous considérons dans cette section le probléme d’accessibilité d'un état, a savoir,
étant donné un état du systéme, existe-il une computation de 1’état initial qui atteint cet
état. A travers cette problématique, nous apporterons une autre solution, aux problémes
d’extraction de diagnostics temporisés et d’inclusion de traces, basée sur la définition de
deux opérateurs, un opérateur post() de calcul des états successeurs d'un état symbolique
donné et un opérateur pred() faisant I'opération inverse.

7.2.1 Etat symbolique

Avant de présenter notre approche, nous introduirons quelques notions de base. Consi-

dérons un TA A = (S, so, L,C, —).

Définition 32 (Etat symbolique) Un état symbolique de A est wun ensemble
H ={(s,v)|| v € Z} avec s € S un état de A, Z € ®(C) un polyédre et v € V(C') une
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valuation. O

Pour simplifier, H sera simplement noté (s, Z) et sera appelé une zone. Les opérations
d’inclusion et d’intersection sont étendues aux zones de la maniére suivante. Soient H =
(s,Z) et H = (s, Z') deux zones. Alors :

1. H C H’ si et seulement si s =s" et Z C 7/
2. HNH =0sis#s ouZNZ =0.Sinon HNH = (s,ZNZ").

Successeur temporel

Le premier opérateur que nous définissons est le successeur temporel d'une zone H =
(s, Z) par une transition t = (s, Z’,a,r,s’) de A :

post(H,t) = (s',(Z' N Z")[r := 0])

Intuitivement, post() contient tous les états atteignables a partir des états de H, en laissant
d’abord le temps s’écouler dans I'état s (la partie Z!) tout en respectant la contrainte Z’
de t (la partie Z' N Z’), puis en faisant une transition discréte sur a pour atteindre s’ (la
partie (.)[r := 0]), comme l'illustre la F1G.35.

H post(H,t)

FiG. 35: Successeur temporel.

Exemple 7.2 A titre d’ezemple, si H = (s,1 < z < 3),t = s ——— ¢ et
=5 =% ¢ glors post(H,t) = (s',x = 0) et post(H,t') = (s, 2 =1). O

Le corollaire suivant découle de la définition de post().

Corollaire 4 Si H est une zone alors post(H,t) est aussi une zone. a
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Prédécesseur temporel

D’une fagon similaire, nous définissons le prédécesseur temporel d'une zone H = (s, Z)
par une transition t = (s, 2, a,r, s) :

pred(H,t) = (s, ([r:=01Z N Z")}")

Intuitivement, pred() contient tous les états qui peuvent atteindre H, en laissant le temps
s’écouler dans l'état s, tout en respectant la contrainte de Z’' de t, puis en faisant la
transition discréte sur a pour atteindre s, comme l'illustre la F1G.36.

pred(H,t) H

FiG. 36: Prédécesseur temporel.

Le corollaire suivant découle de la définition de pred().

Corollaire 5 Si H est une zone alors pred(H,t) est aussi une zone. a

Par convention, si H = (s, false) alors H est dite vide et dans ce cas post() et pred() sont
aussi vides.

post/pred-stabilité

Soient H = (s,Z) une zone et t; = (s1,21,a1,71,8) et to = (8, 2y, a9,79, S9) deux
transitions. Supposons qu'il existe H; et Hs tels que H = post(Hy,t1) et H = pred(Ha,ts).
On a alors les propriétés suivantes :

pred-stabilité de post : pour tout ¢ = (s,v) € H, il existe ¢1 = (s1,11) € Hy et dy >0
tels que vy +dy € Zy et v = (11 + dy)[ry := 0]. H est dite pred-stable Hy par t1. ¢
est dit état prédécesseur de q dans H.

post-stabilité de pred : pour tout ¢ = (s,v) € H, il existe go = (S2,19) € Hy et dy >0
tels que v+ dy € Zs et (v + da)[ra := 0] = 5. H est dite post-stable Hy par ty. go est
dit état successeur de g dans Hs.
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7.2.2 Analyse symbolique d’un chemin

Supposons que le chemin p s’écrit comme p : ty - --t,, avec t; = (s;_1, Z;, a;, 14, S;), pour
tout ¢ € [1,n| et C' 'ensemble des horloges de p.

Analyse en avant

Pour tout ¢ € [0, n], posons :

H; = (s;, zero) sii=10
Hi = pOSt(HZ‘_l, tl) sinon

Hyj est définie par le polyédre zero (Vv € zero,Vo € C,v(z) = 0) et H; est pred-stable H;_;
par t;.

Exemple 7.3 Considérons le chemin suivant :

r<2,a,y:=0 y<1,b,x:=0
P So S1 S2.
Alors,
H(] = (S(],Izy:O)
Hy = post(Ho, t1) = (s1,2 < 2Ny =0)
Hy = post(Hy,ts) = (s, 2 =0Ay <1)
On remarque que l’état sy est atteignable, i.e. TTrace(A,,2) n’est pas vide. O

Le corollaire suivant découle de la définition de post().

Corollaire 6 L’état final s, de p est atteignable si et seulement si H, n’est pas vide. O

Au chemin p, il est possible d’associer un chemin symbolique S*(p) dont les états sont les
zones H;. ST(p) est défini comme suivant :

S+(p> : HO & Hl"'Hn—l % Hn

Une transition H;_; % H; de S*(p) sera dite pred-stable.

Analyse en arriére

Pour tout ¢ € [0, n], posons :
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H; = (s, true) sii=mn
H; = pred(H;y1,t;11)  sinon

H,, est définie par le polyédre true (Vv € true,Vax € C,v(x) > 0) et H; est post-stable H;q
par t;y1.
Exemple 7.4 Considérons le chemin :

) r<2,a,y:=0 y<1,b,z:=0
P S0 S1 S9.

Alors,
Hy = (s9, 2 >0Ay >0)
Hy = pred(Hs, ty) = (s1,2 > 0Ay < 1)
Hy = pred(Hy,t;) = (sg,x <2Ay >0)

Le corollaire suivant découle de la définition de pred().

Corollaire 7 L’état final s, de p est atteignable si et seulement si Hy N (sg, zero) n’est
pas vide. O

En effet, il n’est pas suffisant que Hy ne soit pas vide mais que Hy N (sg, zero) le soit
aussi, pour la simple raison que les horloges sont lancées simultanément a 1’état initial.
Par exemple, si au cours de I'analyse en arriére on obtient Hy = (sg,x > 0 Ay = 1), I'état
s, nest pas accessible du fait qu’a I’état initial (sg,z = y = 0), on ne peut atteindre H
en laissant le temps s’écouler.

Finalement, de la méme fagon, au chemin p, on associe un chemin symbolique S_(p) dont
les états sont les zones H;. S_(p) est défini comme suivant :

S—(p) : HO a_1> Hl"'Hn—l CL_n) Hn

Une transition H;_; <+ H; de S_(p) sera dite post-stable.

Analyse en avant et en arriére

Le propriété de pred-stabilité de post() garantit que tout ¢ € H; admet un état pré-
décesseur dans H;_; . Cependant, elle ne garantit pas que tout ¢ € H; admet un état
successeur dans H;, 1. Ce dernier point est pourtant garanti par la post-stabilité de pred().
L’idée est alors de combiner post() et pred() de la fagon suivante :
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Pourtde0an
H; = (s, zero) sii=0
H; = post(H;_1,t;) sinon

Puis pour 2 den a 0

H!=H;Npred(H ,t;) sinon

)

{H{ = H, sii=mn
De cette fagon, H] vérifie la post/pred-stabilité, pour tout ¢ € [0, n].
Exemple 7.5 Supposons que p est le chemin défini par :

. a,y:=0 y=1Ax<3,b
P i So S1 S9.

Par application de post() a p on obtient :

H():(S(],l’:y:(])
le(Sl,l’ZO/\y:O)
Hy=(s9, 2 <3ANy=1)

On remarque que [’état q1 = (s1,v1) € Hy défini par vi(z) = 3 et v1(y) = 0 posséde un
prédécesseur dans Hy mais ne posséde pas de successeur dans Hy. Maintenant, appliquons

pred() a p :

H)=Hy = (s, <3ANy=1)

pred(Hay, ts) = (s, <3Ny <1lAhzx—y<2)=

H{ = HiNpred(Hs, ts) = (s1, 2 <3ANy=0AN2z—y <2)=(s;,2 <2ANy=0)
HY = Hy

Corollaire 8 Soit i € [0,n]. Pour tout état (s,v) € H], il existe une computation
r : (8,7) sur une séquence temporisée o, telle que : s = s; et v; = v. O

Finalement, au chemin p, on associe un chemin symbolique S*(p) dont les états sont
les zones H. ST (p) est défini comme suivant :

S*H(p) : H S H - H O

n

Une transition H/ ; <% H! de ST (p) sera dite post/pred stable.
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7.2.3 k-complétude d’une computation

Définition 33 Une k-incompléte computation est un couple (s,v) tel que s est un état et
v est une valuation de C. On dit que (s,v) peut étre complétée dans le chemin p, s’il existe
une computation r : (3,7) de p sur une séquence temporisée o telle que vy = v et sp = s.
Dans ce cas, r est dite une computation complétude (ou une k-complétude) de (s,v). O

La k-complétude d’une computation est similaire a la k-complétude d’une valuation. La
différence est que l'on cherche, dans le premier cas, une computation du chemin p qui
coincide avec (s,v) a I'état k alors que, dans le deuxiéme cas, on cherche a compléter v
dans un polyédre.

D’apreés le corollaire 8, tout élément d'une zone du chemin symbolique ST (p) obtenu
par une analyse en avant et en arriére admet une k-complétude. Par la suite, nous allons
décrire une technique pour compléter une k-incompléte computation.

Passage en avant

Il est suffisant de décrire la construction pour une étape 7, ¢ € [0,n — 1]. D’une fagon
générale, étant donnée une transition post-stable Hy, = (s, 7)) — Hy = (89, 25) (H, =
pred(Hs, t) avec t = (s1,Z,a,r,82)) et q1 = (s1,11) € Hy, comment choisir go = (s9,14) €
Hyetd>0telsque vy +d e Zet (1 +d)[r:=0] =y (g2 est un état successeur de ¢
dans Hs).

La recherche de d peut étre faite par le calcul du délai minimum pour que v; atteint Z,
i.e.d =min({d' |v+d € Z}.Si Z est canonique ?, cela revient a prendre d = min({d, | d, =
¢, — (), z € C'} o ¢, est la borne inférieure de la contrainte sur x dans Z. Dans ce cas
1a, v, prend la valeur (v +d)[r := 0]. Notons que la post-stabilité de la transition H; — Ho
garantit ’existence de d.

Lemme 9 Pour tout ¢, de Hy, calculer un état successeur de q, dans Ho peut étre fait en
temps O(p) (p est nombre d’horloges de C'). O

Remarque 9 Si on considére 1 = (s1,v1) € Hy comme une zone, i.e. on confond v,
avec le polyédre qui contient uniquement vy, alors H = post(qi,t) N Hy contient tous les
successeurs de q; dans Hy. Dans ce cas, il suffit d’extraire un élément de H qui sera qs.
Cependant, la complexité du calcul change. O

?Lors de I'implantation des opérations post() et pred(), on considére la forme canonique des polyédres.
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Passage en arriére

De la méme facon, étant donnée une transition pred-stable H, = (si,Z;) — Hy =
(S2,Z2) (Hy = pred(Hy,t) avec t = (s1,Z,a,1,52)) et qgo = (S2,12) € Hy, comment choisir
¢ = (s1,11) € Hyet d >0 tels que vy +d € Z et (1) +d)[r := 0] = v, (1 est un état
prédécesseur de go).

Sans perte de généralité, supposons que les 7 horloges non remises a zéro dans r sont
C; = {x1,--- ,z;}. Soit v une valuation sur C; telle que pour tout i € [1, j], v(x;) = va(z;).
v est une j-incompléte valuation de C. Soient v’ la valuation de C' qui compléte v dans
ZlT NZ et d>0tel que v —d € Z; et pour tout d > d, v/ —d' & Z;. Dans ce cas, il suffit
de prendre v; = v/ — d. Notons que la pred-stabilité de la transition H; % H, garantit
I'existence de v/ et d.

Lemme 10 Pour tout g de Hs, calculer un état prédécesseur de qo dans Hy peut étre fait
en temps O(p*) (p est nombre d’horloges de C). O

En effet, la complexité d’une k-incompléte valuation est de O(p?) 2.

Remarque 10 Si on considére qa = (S2,v2) € Hy comme une zone, i.e. on confond vy
7 ) o

avec le polyédre qui contient uniquement vy, alors H = pred(qq,t) N Hy contient tous les

prédécesseur de g dans Hy. Dans ce cas, il suffit d’extraire un élément de H qui sera q.

O

Passage en avant et en arriére

Corollaire 9 Soit k € [0,n]. Pour tout état q = (s,v) € Hj, du chemin symbolique S*(p),
calculer une k-completude computation de q peut se faire en temps O(n x p?) (n est la
longueur de p et p est le nombre d’horloges de C'). O

En effet, les H}, sont post/pred stables. Donc le calcul d'un successeur de ¢ € Hj dans
Hj_ | se fait en temps O(p) et le calcul d'un prédécesseur de ¢ dans Hj_, se fait en
O(p?). Ainsi, le calcul d'une computation de p qui coincide avec g se fait en temps O(n x p?)

Finalement, une 0-complétude d’une computation consiste a extraire un diagnostic
temporisé de p. Dans la section suivante, nous allons montré comment calculer les
diagnostics de bornes comme nous l'avons vu avec l'approche utilisant le polyédre de
contraintes.

3Si Z est canonique.
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7.2.4 Diagnostic temporisé de bornes

Généralement, un automate temporisé utilisant un ensemble d’horloges C' posséde aussi
une horloge universelle (absolue et sans remise a zéro sauf dans I'état initial). Elle est
implicite dans I'automate (non contrainte dans une transition). Notons par h cette horloge
universelle. Par souci de clarté, nous supposons que h est explicite dans C, quitte a I’ajouter.

Considérons maintenant le chemin symbolique ST (p) obtenu par une analyse en avant
et en arriére :

Sj(ﬂ) : HO = (50790> 0«_1) Hl = (Slvgl) o 'Hn—l = (Sn—lugn—l) - n — (Snugn)

Supposons que les (g )repo,n] sont bornés et canoniques et considérons k € [0, n).

Soient vM%(g;) et v™°(gx) les valuations de bornes maximales et minimales, respecti-
vement, associées a g, données par le théoréme 2 de la section 6.2.3.* Alors, pour toute
valuation v € g, pour toute = € C, v™(g;)(x) < v(z) < vM%(g)(x). Vu que le chemin
S*(p) est post/pred-stable et selon le corollaire 9, v%(gy) (resp. v™°(gy)) admet une k-
complétude computation de p.

Considérons :
1. rWER) o (3, m) la computation sur la séquence temporisée o
(51, vM0(gp)) telle que :

(ME) qui compléte

— Pour tout j € [0,n — 1], si (V](-M’k) +d;)[rjy :=0] = y](fik), alors pour tout d < d;,
(" + d)lrjs1 = 0] & Hyor.

2. rlmk) . (5,vm#k)) la computation sur la séquence temporisée o
(s, ™ (gr)) telle que :

(mk) qui compléte

— Pour tout j € [0,n — 1], si (V](-m’k) +d;)[rjs1:=0] = k)

i1 alors pour tout d > dj,
m,k
(W™ + d)frjr == 0] & Hypa.

Mk _ ;(mk) mk _ (M) Mk mk

Théoréme 3 o et o telles que o et o™ sont les diagnostics
temporisés de bornes de la définition 31, section 7.1. O

Mk

Ainsi M%) et g(™F) sont exactement les séquences temporisées o™* et o™ identifiées

dans la section 7.1.

Preuve. Voir Annexe A. O

“Dans le théoréme, cas valuations sont notées par v} (gx) et v§*(gx), respectivement.
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7.2.5 Inclusion des traces

Nous venons d’identifier les diagnostics temporisés de bornes maximales et minimales,
en se basant, cette fois-ci, sur une analyse en avant et en arriére. Dans ce cas, pour montrer
que TTrace(A,) C T'Trace(B,), il suffit de montrer que les diagnostics de bornes associés
a p sont des traces de B,.

7.3 Comparaison avec des travaux similaires

Dans le reste de cette section p est le nombre d’horloges et n la taille du chemin p.

7.3.1 Travaux d’Alur et al. [6]

Dans 'article [6], les auteurs se sont intéressés a la génération d’'un seul diagnostic
temporisé. L’approche utilisée se base aussi sur le polyédre de contraintes et en particulier
sur le graphe de contraintes G associé & un chemin. La méthode utilisée consiste non plus
a calculer le graphe minimal associé b2m(G) (et donc la forme canonique du polyédre de
contraintes), mais seulement les plus courts chemins entre le noeud vy (qui vaut 0) et tout
autre noeud du graphe, tout en ignorant les arcs étiquetés par +oco. L.’algorithme se déroule
en plusieurs étapes i € [1,n] : a 'étape 1,

— @, est le sous graphe de G contenant les noeuds d’indice compris entre 0 et i.
b2m(G;) est alors calculé (graphe minimal).
On associe un autre graphe réduit G a GG;, contenant seulement les noeuds vy, v; et
les noeuds ayant un arc sortant vers un noeud d’indice supérieur a i. Le poids d'un
arc dans G} est égal a son poids dans b2m(G;).

— On ajoute le noeud v;;; & G, pour obtenir le nouveau graphe G .

La complexité de I'algorithme est O(n x p?).

7.3.2 Travaux de Tripakis [145, 146]

L’approche de Tripakis présentée dans [145, 146| est trés proche de notre approche
basée sur I'analyse symbolique. Il a étudié la k-complétude et ’extraction des diagnostics
temporisés. La solution proposée pour la k-complétude consiste a choisir arbitrairement
un prolongement qui vérifie les contraintes de la zone. Pour la génération du diagnostic
temporisé, elle est basée sur I'automate de simulation (détaillé dans section 10.4.2 du
chapitre 10). La complexité est aussi en O(n x p?).
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7.3.3 Autres travaux

Dans [94], les auteurs montrent I'existence d’un diagnostic temporisé associé a un che-
min symbolique, mais aucune méthode n’est proposée pour I'extraire. Dans |70], les auteurs
proposent d’utiliser 1'outil Uppaal, basé sur une analyse d’accessibilité, pour générer un
diagnostic temporisé optimal correspondant & un chemin. Dans [114], les auteurs donnent
plusieurs algorithmes, basés sur 'automate de simulation, pour générer un diagnostic mi-
nimal qui atteigne un état donné.

7.3.4 Nos contributions
Dans la partie I1I, nous nous sommes intéressés aux deux problématiques suivantes :

1. La génération des diagnostics temporisés pour un chemin p, i.e. 'extraction de
quelques éléments de TTrace(A,, n).

2. La vérification de TT'race(A,,n) C TTrace(B,,n) pour deux chemins p et p’ sachant
que Ap est connu et Bp/ n’est pas connu.

Pour y parvenir, nous avons proposé deux méthodes. La premiére méthode était basée sur
le polyédre de contraintes associé a un chemin. La deuxiéme méthode utilise une analyse
symbolique d’accessibilité en avant et en arriére. Le tableau suivant résume les différents
résultats, ainsi que les hypothéses formulées pour les deux approches.

Polyédre de contraintes | Analyse symbolique
Hypothéses canonique (borné) canonique (borné)
Diagnostics de bornes O(n) O(n x p?)
k-complétude O(n?) O(n x p?)
Inclusion des traces O(n?) O((n x p)?)

Fia. 37: Complexités.

Notons que la complexité de 'inclusion des traces est égale a la complexité d’'un diagnostic
de bornes (O(n x p?)) multipliée par 2 x (n + 1) (le nombre des diagnostics de bornes), ce
qui explique les résultats du tableau.

Dans les deux approches présentées, nous avons supposé que les polyédres manipulés
sont canoniques et bornés. L’hypothése d’une borne assure I'existence des diagnostics tem-
porisés maximales. Cette hypothése n’est pas une limitation, spécialement dans le cas du
test qui est une expérience finie et donc bornée. Nous n’avons pas abordé la question du
calcul de la forme canonique. Cependant, il existe des méthodes pour calculer cette forme.
La méthode la plus simple et la plus utilisée est celle donnée dans |58|. Sa complexité est en
temps O(p?). Dans le cas de I'approche basée sur le polyédre de contraintes, la complexiteé
de la mise en forme canonique sera alors O(n?). Cependant, dans I’analyse symbolique, les
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polyédres manipulés sont dans ®(C') et donc le calcul de la forme canonique est en temps
O(p?). D’une fagon générale, pour un chemin de longueur n, au plus n horloges seront non
redondantes et donc n > p. De plus, n est généralement grand devant p.

Comme conclusion, au niveau complexité, I'analyse symbolique est dominante. Au
niveau simplicité, nous dirons que ’approche polyédre de contraintes est plus simple par
rapport a la définition d’une analyse en avant et en arriére.

A notre connaissance, l'identification des diagnostics temporisés de bornes maxi-
males et minimales et I'étude de l'inclusion des traces sont des résultats nouveaux. De
plus, la complexité de notre approche est la méme que dans [6] ou [145] pour I'identification
des diagnostics.
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Introduction

Un protocole constitue un ensemble de régles de fonctionnement définies afin de fournir
un service de communication donné. La phase de vérification est nécessaire pour s’assurer
que le protocole a été bien concu et fournit le service de communication attendu. Le
protocole supposé étre vérifié fait généralement 1’objet d’une implantation par différents
constructeurs pour devenir un produit commercialisé.

Pourquoi tester ¢  On pourra citer les deux raisons majeures suivantes :

1. Améliorer la qualité d’un systéme. Une machine & laver qui tache les habits n’a pas
d’avenir commercial. Une machine a laver qui consomme une importante quantité
d’électricité n’est pas rentable pour un utilisateur. En général, un systéme doit fournir
au minimum un degré de qualité acceptable.

2. Maintenir la qualité d’un systeme. Si Windows XP tombe en panne plus souvent que
Windows 2000°, Linux deviendra le premier systéme d’exploitation au monde ¢. En
régle générale, une évolution du systéme doit fournir aux utilisateurs au moins la
qualité du systéme initial.

Pourquoi développer des méthodes formelles pour le test ¢ Les protocoles définissent des
systémes relativement complexes. Les comportements possibles sont nombreux, voire infi-
nis. La production manuelle des tests est :

— un travail de longue haleine. Ceci est dii & 'aspect volumineux et complexe des
spécifications. Lorsque celles-ci sont écrites textuellement, il est impossible d’en faire
un traitement automatique, d’ou I'intérét des méthodes formelles.

— un travail d’expert. L’écriture des scénaris de test nécessite une certaine expertise du
protocole.

— un travail répétitif. Lire la spécification, la comprendre, l'interpréter puis écrire des
tests, c’est le travail éternel d'un ingénieur de test. Sur la base d’un formalisme donné
pour la spécification, il est possible de définir des stratégies de génération réutilisables
quelque soit le protocole spécifié dans le formalisme choisi.

Pourquoi différents types de test ¢ Le type de test est défini suivant les objectifs qu’il vise
et les spécificités des besoins. On distingue les types de test suivants :

— Test de conformité. L’objectif est de tester la conformité d’un systéme donné par
rapport a son modeéle (sa spécification). Comme nous le verrons par la suite, ce type
de test a été défini en détail par les organismes de normalisation ISO (International
Standardization Organization) et ITU (International Telecommunication Union).

Sreste a vérifier ! !!
6Ce jour 13 viendra sans doute.
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Test d’interopérabilité. 1.’objectif est de tester I'aptitude de deux ou plusieurs com-
posantes a échanger I'information et utiliser mutuellement 'information échangée. 11
vient palier la non exhaustivité du test de conformité et I’ambiguité des spécifications.
— Test de robustesse. L’objectif est ici de déterminer le comportement dans un envi-
ronnement “hostile”, i.e dans des conditions anormales de fonctionnement, conditions
non prévues par la spécification. L’ajout des aléas dans la spécification augmente
considérablement sa taille.
Test de performance. Ce test vise & mesurer certains paramétres de performance du
systéme, comme le débit maximal, les délais de transmission, le nombre de connexions
supportées en paralléle,...

Seul le test de conformité a été normalisé. Cette classification de test est basée essentielle-
ment sur 'objectif du test. La classification ci-dessous est basée sur le degré d’accessibilité
et d’observabilité du systéme a tester.

Test boite noire : aucune connaissance du comportement interne du systéme n’est
formulée ; seuls les événements observables échangés entre le systéme et son environ-
nement sont pris en compte.
— Test boite blanche : le comportement interne du systéme est connu dans sa totalité.
— Test boite grise : dans cette catégorie intermédiaire, on accéde a certaines communi-
cations entre les différentes composantes du systéme.

Motivations

Nous nous intéressons dans cette partie au test des systémes communicants. Durant
la derniére décennie, plusieurs recherches ont été menées dans le domaine du test et ont
donné différentes méthodes basées sur différents modéles formels et différentes applications
possibles. Toutes ces méthodes géneérent avec succés des cas de test, mais la plupart d’entre
elles ne reposent pas sur des cadres formels bien définis et souffrent de I'explosion du
nombre des cas de test générés. En conséquence, la motivation de développer des nouvelles
méthodes de génération est encore d’actualité. Ainsi, I'une des motivations de cette partie
est la définition de cadres théoriques comprenant des définitions formelles et des méthodes
de génération pour les tests de conformité et d’interopérabilité.

Au dela des motivations relatives au développement de cadres formels pour la confor-
mité et 'interopérabilité, un autre point qui motive cette recherche est I’étude théorique
de la possibilité d’'une modélisation uniforme des différents éléments intervenant dans le
test (architectures de test, approches et types de test, séquences de test,...). En effet, une
analyse approfondie des différents cadres formels, proposés pour les différents types de test,
peut révéler une grande ressemblance entre ces cadres formels. Par exemple, la plupart des
méthodes de génération de cas de test de conformité peuvent étre adaptées a la génération
de cas de test d’'interopérabilité. Dés lors, développer un cadre formel pouvant supporter les
différents éléments intervenant dans le test aura deux intéréts majeurs. Le premier intérét
est la possibilité de réalisation d’outils de génération de test supportant différents types
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et approches du test. Ainsi, avec le méme outil, il est possible 1) de modéliser différentes
architectures de test, 2) de générer des cas de test de conformité, d’interopérabilité, etc,
et 3) de vérifier 'appartenance d’une trace (de I'implantation) a la spécification (approche
passive de test). Le deuxiéme intérét est la possibilité de la normalisation de Iactivité du
test. En effet, a 'exception du test de conformité, aucun type de test n’a été normalisé par
un organisme (national ou international).

Contributions

Trois contributions majeures peuvent étre citées.

1. Proposition d’un cadre formel pour le test d’interopérabilité des systémes sans
contraintes temporelles. D'une part, nous proposons une formalisation de la notion
d’interopérabilité par le biais d’une relation d’interopérabilité. La relation d’inter-
opérabilité proposée repose sur une comparaison entre les sorties produites par les
implantations et les sorties autorisées par les spécifications. Elle tient aussi en compte
les interfaces accessibles des implantations. D’autre part, nous proposons une tech-
nique de génération de cas de test d’'interopérabilité a partir d’outils de génération
de cas de test de conformité. Notre approche ne souffre pas de ’explosion du nombre
de cas de test générés vue qu’elle ne construit pas le systéme global représentant le
systéme communicant.

2. Proposition d’un cadre formel pour le test de conformité des systémes temporisés.
Tout d’abord, rappelons que 'explosion combinatoire du nombre de cas de test,
due a la nature dense du temps, est plus accrue. D’une part, nous proposons une
extension temporisée de la relation de conformité ioco de Tretmans [144] qui permet
de définir la notion de conformité des systémes réels. L.’extension proposée, comparée
a d’autres approches, ne sépare pas entre le passage du temps dans un état et la
réalisation d’'une action. Pour la méthode de génération, elle repose sur I'utilisation
de 'automate de simulation introduit par Tripakis |[145] (pour générer des chemins
faisables) et I’application des résultats de la partie Analyse des Systémes Temporisés
de ce document pour générer des cas de test temporisés. En effet, dans la partie 111,
nous avons étudié le probléme d’inclusion de traces entre deux chemins et nous avons
montré que ce probléme peut étre résolu par 'utilisation des diagnostics temporisés
de bornes associés a un chemin’. Ainsi, nous ne générons que des cas de test relatifs
a ces diagnostics. Par conséquent, notre approche minimise le nombre de cas de test
considérés tout en couvrant I'espace temporel des états accessibles.

3. Introduction du test ouvert. Comme nous allons le voir, nous nous orientons vers
une approche dite ouverte du test, dans le sens qu’elle ne tient pas compte des
différents éléments intervenant dans le test. Cette approche est basée sur le modeéle
CS introduit dans la partie II. Elle établit une méthodologie pour I'activité du test.

"Les diagnostics temporisés de bornes offrent une représentation finie de 'espace des traces associées
au chemin.
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La méthodologie choisie est celle des algorithmes génériques de génération (gga).
Elle est basée sur la définition d'un critére de couverture sous forme de coloriage.
Nous montrons que le modéle CS est un modéle générique pour le test dans le sens
qu’il permet (i) de modéliser différents types de communication et d’architectures du
test et (ii) d’appliquer le méme algorithme générique de génération (gga) pour les
différents types et approches du test. Ce résultat nous motive a introduire le concept
du test ouvert expliqué dans la section 11.2.6 du chapitre 11.

A notre connaissance, 1) I'utilisation des outils de conformité pour générer des cas de test
d’interopérabilité, 2) la minimisation des nombre de cas de test temporisés et 3) 'approche
ouverte du test sont des résultats originaux dans le domaine du test.

Organisation

Cette partie se compose de quatre chapitres. Dans le chapitre 8, nous exposons les
différents concepts relatifs au test et en particulier aux tests de conformité et d’interopéra-
bilité. Les chapitres 9 et 10 introduisent respectivement deux cadres formels pour les tests
d’interopérabilité et de conformité. Ces cadres comportent des définitions et des méthodes
de génération de test. Finalement, dans le chapitre 11, nous proposons une modélisation
uniforme du test. Cette modélisation est basée sur 1) le modéle CS, 2) la définition d’un cri-
tére de couverture sous forme de coloriage de graphe et 3) la méthodologie des algorithmes
génériques de génération.



Chapitre 8

Introduction au test

Sommaire
81 Norme ISO 9646 [81] . . . ... .. . v 123
8.2 Relations de conformité . . . . . ... ... ... .00, 125
8.2.1 Concept de la relation de conformité . . . . .. ... . ... ... 125
8.2.2 Relation <z . . . .. 126
8.2.3 Relation ioconf . . . . . .. ... 127
8.2.4 Relationioco . . . . . . . .. .. 127
8.3 Objectifdetest . ... ... ... e 129
8.4 Verdict, cas de test et exécution . . ... ............ 131
84.1 Verdict . . . .. .. 131
842 Casdetest . .. .. . . .. ... 132
8.4.3 Exécution . . . .. ... .. e 132
8.4.4 Propriétés destests. . . . . . ... oL 133
8.5 Interopérabilité . . . .. .. ... ... L 0 0oL, 134
8.5.1 Définitions de l'interopérabilité . . . . . . . .. .. .. ... ... 135
8.5.2 Activités et types du test d’interopérabilite . . . . . .. .. ... 136
8.5.3 Architectures detest . . . . . ... 137
8.5.4 Méthodologie pour l'interopérabilité . . . ... .. .. ... ... 139

Le but de ce chapitre est d’introduire les notions de base relatives au test ainsi que les
définitions utilisées lors de cette partie.

8.1 Norme ISO 9646 [81]

Le test de conformité consiste a réaliser des expérimentations sur une implantation
d’un systéme afin d’en déduire la correction vis a vis d’une spécification de référence. C’est

123
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un test boite noire car le code de l'implantation n’est pas connu. Le testeur, qui simule
'environnement, interagit avec I'implantation sous test (IUT Implementation Under Test)
en exécutant des tests élémentaires, générés auparavant, appelés cas de test. 1l observe le
comportement de cette derniére a travers des interfaces appelées Points de Controle et
d’Observation (PCO). Un verdict est alors formulé en analysant les réactions de I'TUT :
si pour chaque cas de test, les sorties de I'TUT coincident avec celles attendues (i.e. celles
dérivées de la spécification) alors I'TUT est dite conforme a sa spécification ; sinon I'TUT
est dit erronée et un processus de diagnostic est entamé pour localiser et fixer 'erreur.

Nous décrivons ci-dessous quelques termes définis dans la norme ISO 9646 [81].

Spécification, Implantations, Modéles. Une spécification est la prescription d’un
comportement a ’aide d'un moyen formel de description. Une implantation est une entité
matérielle et/ou logicielle possédant des interfaces a travers lesquelles elle peut communi-
quer avec son environnement. La spécification est un objet formel, tandis que I'implantation
est physique. Afin de pouvoir lier de tels objets (de nature différente) par la conformité, on
suppose (hypotheése dite de test) que I'implantation peut étre modélisée dans un formalisme
donné, en général, le formalisme de la spécification. Cette hypothése suppose 'existence de
la modélisation de I'implantation, mais a priori la description formelle de la modélisation
est inconnue.

Conformité. La conformité est une propriété observable sur le comportement d’une
implantation. Elle est relative au fonctionnement spécifié. La conformité peut étre définie
au moyen d’une relation binaire. Une implantation [ est dite conforme a une spécification
S selon la relation binaire R, si 'on a [ RS. La relation R est un moyen d’exprimer la
validité entre S et I.

Testeur. Le testeur est un programme exécutant des tests sur [UT et observant son
comportement.

Architecture de test. C’est la description abstraite de la situation du testeur vis a
vis de 'IUT, i.e. quelles sont les interfaces controlables ou observables par le testeur et
comment s’effectue la communication entre le testeur et 'IUT. L’écriture de test dépend
étroitement de ’architecture choisie. Il existe plusieurs architectures normalisées : locale,
distante, etc.

Cas / suite de tests. Une suite de tests est un ensemble de comportements a exécuter
sur 'IUT. Chaque élément de cet ensemble est appelé cas de test. TTCN (Tree and Tabular
Combined Notation) est un langage de description de tests issu de ISO 9646.
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Verdicts. L’exécution d’un cas de test conduit a un verdict {Pass, Fail, Inc} qui est une
affectation de résultats a I'expérience de test.

Objectif de test. L’objectif du test décrit de maniére abstraite le but d’un cas de test,
i.e. la propriété qu’il est supposé tester sur I'lUT. En général, un objectif découle d'une
exigence de conformité décrivant une propriété que le systéme (la spécification et son
implantation) est censé vérifier.

8.2 Relations de conformité

Les relations de conformité sont un moyen de comparer deux systémes, et comme nous le
verrons par la suite, elles permettent d’exprimer ce qu’est la conformité d’une implantation
par rapport a une spécification. En conséquence, une implantation est dite conforme si elle
est en relation (de conformité) avec une spécification donnée.

8.2.1 Concept de la relation de conformité

“Qu’est ce que 'on entend par une implantation valide ?” La réponse a une telle question
peut s’obtenir a 'aide du concept de validité par équivalence usuellement rencontré dans
les techniques basées sur les algébres de processus.

Etant données une spécification M et une relation d’équivalence R, on peut caracté-
riser ’ensemble des implantations valides de M par I’ensemble des systémes qui lui sont
équivalents par R, i.e. 'ensemble :

{I|IRM}

Diverses relations d’équivalence ont été proposées [115, 67]. Bien que de telles relations
soient potentiellement intéressantes, il est reconnu qu’elle ne sont pas indispensables pour
exprimer le lien entre une implantation et une spécification [97|. En particulier, le caractére
symétrique de la relation n’est pas indispensable; un systéme [ peut implémenter un sys-
téme M sans que les deux soient équivalents pour autant. Par exemple, il est généralement
admis qu’'une implantation réelle soit plus déterministe que sa spécification [97] qui est en
général plus abstraite. Ainsi, les relations de conformité sont souvent (mais pas toujours)
des préordres, i.e. des relations réflexives et transitives (pas nécessairement symétriques).

Les relations de conformité que nous présentons ici ont été souvent utilisées |40, 123, 143|
car elles s’accordaient assez bien au contexte de conformité et de test de I'I[SO.



126 CHAPITRE &. INTRODUCTION AU TEST

8.2.2 Relation <;,

Parmi les notations standards des LTSs (section 3.3.3), nous avons défini Traces(M)
comme étant l'ensemble des séquences de M de I’état initial. La premiére relation de
conformité que nous présentons est I'inclusion des traces. Cette relation postule que toute
trace de I'implantation est une trace de la spécification. Formellement,

Définition 34 Soient M, € TOLTS(X) :
I <t M =p Traces(I) C Traces(M). O

Il est facile de voir que <, est réflexive et transitive, donc c¢’est un préordre.

I
b
Ta
1z
M
lz ly
Ta
1z
O O . %
1z lz
lz lz N;
1z

: B3O 0

T

2

FiG. 38: Relation <.

Exemple 8.1 Considérons les IOLTSs de la F1G.38. =(I; <, M) vu que la trace 7b.1z de
I, n’est pas une trace de M. Cependant Iy <;. M. Finalement, —(I3 <, M) vu que ?a.lz
est une trace Is mais n’est pas une trace de M. O
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8.2.3 Relation ioconf

La relation <;,. est basée sur les traces et ne fait pas de distinction entre les entrées
qui sont controlables par 'environnement du systéme et les sorties qui sont controlables
par le systéme lui méme. Tretmans [144] a introduit une relation ioconf qui fait une telle
distinction. Cette relation établit qu’une implantation I est conforme a une spécification
M si, aprés une trace de M, les sorties produites par I sont prévues par S. Rappelons que
Out(M, o) est I'ensemble des événements produits par M apreés I'application de la trace o
(section 3.4). Formellement,

Définition 35 Soient M, € TOLTS(Y) :
I ioconf M =x Vo € Traces(M) = Out(I,0) C Out(M, o). O

La relation jocon f permet la spécification partielle et par conséquent, 'implantation peut
ajouter un traitement additionnel lors d’une entrée non prévue par la spécification.

Exemple 8.2 Considérons encore les IOLTSs de la F1G.38. I ioconf M malgré le fait que
Iy a ajouté la branche dont la trace est 7b.!z. On effet, 7b.!z n’est pas dans Trace(M) mais
Out(M,e) = Out(I1,e) = 0. De méme, Iyioconf M, malgré que Iy n’a pas implémenté
I’émission de y apres la réception de a (Out(Ily,?a) = {lz} C Out(M,?a) = {lz,!y}).
Finalement, —(I3ioconf M), car Out(ly,?a) = {lz,y, 12} € Out(M,?a) = {lz,ly}). O

8.2.4 Relation ioco

Le test permet d’observer le blocage d'un systéme par 1'utilisation de temporisateurs.
Le blocage se produit lorsque le systéme s’arréte d’évoluer.

Le blocage ou I'absence d’action dans un systéme peut étre di a plusieurs causes. On
distingue :

— Blocage de sortie : se produit lorsque le systéme est en attente dans un état d’une
entrée venant de son environnement. Concrétement, ce type de blocage se produit
dans un état ¢ lorsque out(q) C ;.

Blocage vivant (livelock) : se produit lorsque le systéme diverge par une suite infinie
d’actions internes.

— deadlock : se produit lorsque le systéme ne peut plus évoluer. Ce cas correspond a un
état g tel que out(q) = 0.

La théorie 7oco de Tretmans considére les sorties et les blocages possibles d'une spécifica-
tion. Afin de considérer I'observation des blocages dans le test, nous avons besoin de mo-
déliser ceux-ci dans la spécification. En effet, 'observation d’un blocage de I'implantation
ne doit pas forcément produire un verdict Fail, qui correspond au rejet de I'implantation,
car il se peut que ce blocage soit prévu dans la spécification.
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A partir de 'IOLTS M de la spécification, nous avons besoin de considérer un IOLTS
d(M), appelé automate suspendu, obtenu par 'ajout des informations de blocage. Dans
d(M), un blocage est modélisé par un événement de sortie !§ visible par I’environnement
et ne faisant pas partie des événements de la spécification. 6(M) est construit en ajoutant

des boucles ¢ 2, q pour chaque état de blocage ¢q. Formellement,

Définition 36 Soit M = (Q, qo, %, —) un IOLTS. L’automate suspendu de M est I'IOLTS
(M) = (6(Q), qo, (%), —s) tel que :
(X)) =0(%,) Ud(E;) avec 6(%;) = %4, 0(X,) = X, U{lo} et 16 € X,.
—s est obtenue a partir de — par ajout de q ig q pour tous les états de blocage (i.e.
deadlock, livelock et blocage de sortie). O

6()
16
?b
?a
Iz
1z \
5(M) \Cp 15
D 1 lz ly
?a :)

16

1z

O Qo
lz lz
lz lz ly
% z Q:) s
16 16 '%5

FiG. 39: Relation ioco.

Exemple 8.3 Considérons U'IOLTS M de la F1G.38. L’automate suspendu de M est
donné dans la F1G.39. Dans l’état initial, M ne peut changer d’état qu’aprés avoir recu
?a. Done, dans cet état, il y aura un blocage de sortie qui est modélisé dans (M) (F1G.39)
par la boucle 6 sur cet état. De méme, apres 'émission de ly dans M, ce dernier atteint
un état sans successeur. Dans ce cas, il y aura un deadlock modélisé par 16 dans 6(M). O
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Maintenant, la relation de conformité entre I et M est exprimée par la relation ioco définie
par :

Définition 37 Soient M, € TOLTS(Y) :
I ioco M =p Yo € Traces(6(M)) = Out(d(I),0) C Out(6(M), o). O

1oco étend ioconf en considérant non seulement les traces de M mais aussi les traces avec
blocages de M, i.e. les traces de I'automate 0(M). La relation ioco est expliquée dans
la F1G.39. La premiére implantation est conforme a la spécification tandis que les deux
suivantes ne le sont pas :

I ioco M : on peut vérifier qu’en tout état, les sorties de I; sont incluses dans celles
de M. I; permet une entrée supplémentaire par rapport & M mais ceci est autorisé :
seules les sorties comptent. On peut donc faire des spécifications partielles.

— —(Iyioco M) : le blocage de I, aprés la séquence 7a.lxr n’est pas autorisé dans la
spécification.
—(Izioco M) : la sortie |z aprés I'entrée 7a n’est pas autorisée dans la spécification.

8.3 Objectif de test

Un objectif de test est une description abstraite des comportements a tester, en général
une séquence d’actions. C’est un formalisme simple ayant un comportement fini. Pour
la synthése du test, 'objectif de test est utilisé comme un critére de sélection de test.
Pour permettre une sélection fine, on considérera deux ensembles distincts d’états marqués
servant soit a accepter soit a rejeter des séquences d’actions de la spécification. Lorsque le
systéme testé est décrit dans un formalisme F', I'objectif de test est aussi donné dans le
méme formalisme. Nous considérons par la suite, le cas des formalismes IOLTS et TIOA.

Spécification IOLTS

Définition 38 (Objectif de test) Soit M = (Q, qv, 2, —) une spécification. Un objectif
de test (TP) pour la spécification M est un IOLTS déterministe, observable et acyclique
TP = (QT7,¢f",XTP —rp) de méme alphabet que M (XTF C X)) et équipé de deux
ensembles d’états finauz Accept’™ C QTF et Reject’™ C QTF. De plus TP vérifie :
~ Pour tout état ¢ € Q™. si q € Reject™ U Accept™, alors il existe un chemin de
source q qui atteint un état de Accept™™. O

tTP tTP

Les états Accept’ " représentent les comportements cibles tandis que les états Reject' " sont

utilisés pour stopper I'exploration de la spécification lorsque des actions indésirables sont

rencontrées. Nous assumons de plus qu'un état qui n’est ni de Accept’® ni de Reject’”
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TP

O O

Reject Accept

FiG. 40: Exemple d’objectif de test.

puisse atteindre un état de Accept’”. Ceci permet aussi de stopper l'exploration de la
spécification dés qu'un comportement non désiré est rencontré. Finalement, un état de
Accept™ (resp. Reject™™) sera dit simplement un état Accept (resp. Reject).

Exemple 8.4 La F1G./0 donne un exemple d’un TP pour 'IOLTS M de la F1G.38. Dans
TP, on veut tester le comportement suivant : la réception de a puis [’émission de y tel
que entre ses deux actions z n’est pas émis. Dans chaque état de T'P, on autorise tout
comportement sauf celui qui mene vers un état Reject. O

Définition 39 (Objectif de test complet) Soient M = (Q, qo, %, —) une spécification
et un objectif TP = (QTF ¢t XTF —1p) de M. TP est dit complet si

1. XTP =%,
2. L’IOLTS de TP est complet : Vg € QTF, Ya € X7, ¢ Srp. a

Un TP complet signifie que chaque état autorise toutes les actions. Considérer un objectif
de test complet va a I'’encontre de l'utilisation d'un T'P. Cependant, pour satisfaire la
complétude, nous utiliserons Pétiquette “*” dans une transition ¢ —>pp ¢ comme abréviation
de toutes les transitions de source et de destination ¢ tels que : si ¢ —p ¢ alors il n’existe
pas de transition ¢ =pp ¢ avec ¢’ est un état Reject (¢’ € Reject™). En d’autres mots,
q i>Tp q représente toute transition sur un événement de a € YT ne menant pas vers un
état Reject depuis q.

Les transitions ¢ —7p ¢ sont implicites dans un objectif de test mais explicites dans
un objectif de test complet. Il est évident qu'un objectif de test peut étre transformé en
un objectif de test complet. D’une facon générale, nous utiliserons des objectifs de test qui
ne sont pas complets sauf dans une partie de la section 11.2.4.
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Spécification TIOA

Dans le cas d'une spécification exprimée par le TIOA A = (5S4, s5, X4, C4, — 4), Pobjectif
de test TP = (STF TP TP CTP —1p) est un TIOA déterministe, observable et acy-
clique, avec les mémes hypothéses de la définition 38. Comme le test est une expérience
finie, I'objectif doit tester un comportement fini. Ainsi, nous assumons que le temps ne
diverge pas dans TP (TP est dit borné dans ce cas), i.e. il existe d € R=° tel que pour
o € TTrace(TP) : delay(o) < d.

Définition 40 (Produit synchrone) Soient A un TIOA et TP un objectif de test de A.

Le produit synchrone de A et TP est le TIOA SP défini par :
SP _ (A TP
sgt = (84,807 )-
- 59 = {s1]|sy |s1 € 54, 55 € STF}.
CcSP =cAuCTP,

— —gp et 2T sont obtenues par les régles suivantes :

Z,a,r Z,a,r
1. 51 =54 8}, ag xT? = s1]|s2 =>sp sil|s2.

Z,a,r , AR R ’ VANARRIN I
2. 51 =54 8], s2 S rp SH, aFT = s1|ls2 —="" gp sillsh.

Remarquons que la synchronisation sur les événements n’implique pas la compatibilité des
contraintes temporelles. Finalement, nous considérons par la suite que le graphe associé a
un T'P est un simple arbre.

8.4 Verdict, cas de test et exécution

8.4.1 Verdict

Un cas de test est une expérience réalisée par le testeur sur I'implantation. Nous modé-
lisons un cas de test par un IOLTS dont le graphe associé est un arbre. Les branches d'un
cas de test décrivent les séquences d’interactions entre le testeur et I'TUT. Le role d'un cas
de test est de détecter si 'IUT est conforme a sa spécification (la conformité étant donnée
par une relation de conformité : ioconf, ioco,...).

Pour pouvoir détecter la non conformité d’une implantation par rapport a une
spécification, les cas de test sont décorés par des verdicts. La signification des verdicts est
la suivante :

Fail signifie que I'IUT n’est pas conforme & la spécification. Selon la relation de
conformité R, un verdict Fail est assigné a chaque entrée du testeur ne correspondant
a aucune sortie de la spécification. Cela est réalisé par I'ajout implicite d’une transition
étiquetée par “Other” et dont la destination est un état étiqueté par F'ail, dans chaque état
du cas de test. Notons aussi que le verdict Fail est associé a 'expiration du temporisateur
modélisant le silence.
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Pass signifie que I'lUT a atteint, aprés une séquence d’interactions, un état valide
de la spécification.

Inc est utilisé lorsqu’une entrée du testeur correspond a une sortie de la spécifica-
tion qui méne a un comportement non considéré par le cas de test, du fait que le test n’est
pas exhaustif. Ce genre de verdict est souvent utilisé dans les techniques de génération
orientées objectif de test.

8.4.2 Cas de test

Définition 41 Un cas de test TC pour un systéme modélisé par un IOLTS M =
(Q,q0,%,—) est un IOLTS TC = (QT° ¢l° X7 —1¢) dont le graphe associé est
un arbre. TC' est équipé de trois ensembles d’états Fail™® C QTC, Inc™® C QT¢ et
Pass™ C QTC caractérisant le verdict tels que : X1¢ = XTCuxIc I Cy, »I¢ C ¥l
De plus, nous formulons les hypothéses suivantes sur TC :
Les états possédant un verdict ne sont atteignables que par des entrées. Formellement,
pour tout (q,a,q") €E—rc, ¢ € PassT® U Fail™® U IncTC si et seulement si a € 3.
- TC est observable : aucune transition n’est étiquetée par un événement interne : pour
tout (q,a,q"), si(q,a,q) E=rc alors a # .
- TC est controlable : il n’existe pas un choix entre une sortie et une autre action.
Formellement, pour tout ¢ € QTC, pour tout a € £I¢, ¢ e implique que pour tout

b # a, Q7ZTC-

TC est input-complet. O

Lors de la représentation graphique d’un T'C', une transition étiquetée par 7other dénotera
la réception de tout autre événement non prévu dans l’état source de cette transition.
Finalement, la F1G.41 illustre un exemple d’un cas de test pour la spécification M donnée
dans la F1G.38.

8.4.3 Exécution

Un cas de test est exécuté par le testeur sur I'ITUT. L’exécution est une composition de
I'implantation et du cas de test sur les événements de synchronisation :

q1 iﬁ 42,43 i>Tc qa q1 ;1 q2

(q1,93) —nre (@2:q1)  (q1,03) S1pre (2,3)

Ainsi, TC||I ne peut se bloquer que dans un état ayant un verdict (un état feuille). Le

'Remarquons que dans le cas de la relation ioco, on a E;TFC C 3, U{?4}.



8.4. VERDICT, CAS DE TEST ET EXECUTION 133

Tother

Tother

Fi1G. 41: Exemple de cas de test.

verdict associé a une exécution d’'un cas de test TC sur I dépend entiérement de 1’état final
(feuille) atteint.

8.4.4 Propriétés des tests

Etant donné une spécification M et une suite de tests T, T peut étre qualifice
d’ezhaustive ou/et de correcte (voir définitions ci-dessous). Pour une suite de test T idéale,
une implantation est conforme si et seulement si elle ne révéle pas d’erreur lorsqu’on lui
applique T'. Cependant, la nature infinie des comportements considérés entraine qu’'une
telle suite de tests n’est pas toujours applicable en pratique.

Exhaustivité. Un test est exhaustif si une implantation qui ne révéle pas d’erreur
pendant ce test est effectivement une implantation conforme.

Correction. Un test est correct si une implantation qui révéle une erreur pendant
ce test est nécessairement non conforme.

Complétude. Un test est complet s’il est exhaustif et correct.

Une propriété minimale requise pour une suite de tests est la correction : une suite de
tests ne doit pas rejeter des implantations conformes. Cette propriété est possible en géné-
ral, mais ne garantit pas la conformité étant donné qu’une suite acceptant toute implan-
tation est correcte. La propriété d’exhaustivité garantit la détection de toute implantation
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non conforme. Cependant, elle nécessite une suite infinie de cas de test, di par exemple a la
présence de boucles dans la spécification. Une alternative a cette propriété est la propriété
de I'exhaustivité de la méthode de génération des cas de test.

8.5 Interopérabilité

La réalisation des logiciels communicants repose sur 'implantation de protocoles four-
nissant la fonctionnalité souhaitée. Du fait que les différents équipements sont fournis par
différents constructeurs et pour augmenter la confiance dans I'implantation de ces proto-
coles selon les standards internationaux, plusieurs méthodologies de test de protocoles ont
été introduites. Ainsi, I'approche du test de conformité a été standardisé par ISO |76| et
ITU-T [79]. La théorie sous-jacente au test de conformité est que toutes les implantations
conformes doivent interopérer, bien qu’en pratique ce n’est pas le cas. Une autre approche
de test est le test d’interopérabilité qui consiste en la confrontation d’une ou plusieurs
implantations. Les standards sont utilisés alors comme 1) une référence pour ajuster les
problémes et les incompatibilités et comme 2) un guide des fonctionnalités a tester et des
comportements attendus.

Le test de conformité inspire une confiance limitée dans la communauté des utilisateurs.
En revanche, il fournit un moyen utile aux développeurs, durant les premiéres phases du
développement d’un logiciel, comme une simple vérification. Parmi les raisons de I’échec
du test de conformité & garantir I'interopérabilité et le bon fonctionnement des systémes
communicants, on peut citer :

— Les standards des protocoles restent ambigus malgré I'effort de formalisation : ils per-
mettent souvent des options et des choix qui peuvent se contredire. Les implantations
basées sur différents choix peuvent ne pas interopérer.

[’effort de vérification n’est pas complet : seulement des aspects particuliers sont
vérifiés.

Les suites de tests de conformité ne sont pas exhaustives : elle ne permettent pas de
garantir la conformité aux standards. Les considérations de cotit limitent la taille des
suites de tests, ainsi la couverture du test n’est pas compléte.

Il est clair qu’en présence de I'exhaustivité des tests pour une spécification formelle prouvée,
le test d’interopérabilité perd sa motivation. En pratique, 'exhaustivité est en général
impossible (ressources limitées). Du fait que le test d’interopérabilité n’a pas été normalisé,
on trouve une multitude de définitions relatives a la définition de l'interopérabilité, de
I'activité du test d’interopérabilité et des architectures de test.
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8.5.1 Deéfinitions de l'interopérabilité

Une définition précise de l'interopérabilité est quelque chose d’élusive, cependant la
signification fonctionnelle est claire : des composantes communiquent entre elles et four-
nissent les services attendus. Plusieurs définitions ont été proposées pour définir I'interopé-
rabilité mais aucune standardisation d’ISO et d’ETSI n’a été proposée. En revanche des
définitions ambigués émergent des deux organismes :

1. ISO DTR-10000 |78|. L’interopérabilité est I'aptitude de deux ou plusieurs compo-
santes a échanger 'information et a utiliser mutuellement 'information échangée.

2. ETSI ETR [55|. L’interopérabilité est I'aptitude d’un systéme distribué a échanger
mutuellement les PDUs a travers la plate-forme de communication.

Ces deux définitions s’accordent sur le fait que I'interopérabilité est la capacité ou le degré
de communication et d’échange d’informations entre entités. ETSI ETR considére que
les entités sont des systémes distribués contrairement a ISO DTR-10000 qui considére
aussi bien les systémes distribués que locaux. Par conséquent, 1) un comportement isolé
d’une seule entité du systéme n’est pas un comportement d’interopérabilité et 2) aucune
référence aux standards des spécifications n’est explicite, contrairement a la conformité.
Selon ces définitions, l'interopérabilité est un comportement distinct qui compléte la
conformité.

Du fait de cette ambiguité sur l'interopérabilité, d’autres définitions ont été intro-
duites. On trouve :

3. Kang et al.[85]. Un ensemble d’objets est conforme en interopérabilité a sa spécifica-
tion si sa réaction (observable) aux événements de son environnement est la méme
que celle prévue par la spécification résultante de la composition des différentes spé-
cifications des objets du systéme (équivalence des traces observables).

Les auteurs définissent alors une relation d’implantation qui consiste en I’équivalence des
traces du systéme global. Du fait que le systéme est considéré comme une seule entité,
I'interopérabilité implique la conformité de chaque entité par rapport aux événements de
I’environnement.

4. Koné et al. [90]. Deux implantations I; et I sont conformes en interopérabilité a
deux spécifications Sy et Sy ssi I (resp. I3) est conforme a Sy (resp. Io) et I4]| 15 est
conforme a Sy || Ss.

5. Barbin et al. [12]. Deux implantations interopérent si elles vérifient une relation d’in-
teropérabilité.

Pour [90], la relation d’interopérabilité est vue comme une relation de conformité. Elle est
définie en terme d’inclusion de la partie observable des traces de 'implantation dans la
partie observable des traces de la spécification. Ceci pour chaque entité, ainsi que l'entité
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obtenue par composition. L'interopérabilité n’est donc qu’une conséquence de la conformité
de plusieurs entités. Selon [12], elle est définie en terme de satisfaction d’une relation
d’interopérabilité. Les auteurs proposent 9 relations qui dépendent de l’architecture de
test utilisée.

8.5.2 Activités et types du test d’interopérabilité

[’aptitude d’un ensemble d’équipements d’un systéme & interopérer est une condition
nécessaire pour la bonne coopération du systéme ou pour l'interfonctionnement des diffé-
rents processus d’applications supportées par les équipements. Cette aptitude a interopérer
comporte :

Une aptitude a interopérer au niveau spécifications. Les différentes spécifications des
composantes peuvent interopérer.

Une aptitude & interopérer au niveau implantations. Les différentes spécifications des
composantes sont supposées interopérer, ainsi que leurs implantations.

On distingue alors, le test d’interopérabilité dont l'objectif est l'interopérabilité des
implantations, de la vérification d’interopérabilité dont I'objectif est I'interopérabilité des
spécifications.

Selon [135], l'activité de test d’interopérabilité doit vérifier seulement les messages
extérieurs qui ménent a une communication inter-composantes. Ce qui n’est pas le cas de
[12] qui considére que I'activité doit vérifier une relation d’interopérabilité.

Avant de cloturer cette discussion sur l'activité de test d’interopérabilité, il est utile
de citer d’autres définitions qui nous semblent intéressantes. ASD (Advanced Studies De-
partment) du COS (Corporation for Open systems) définit quatre types d’interopérabilité
par rapport a deux critéres [59] :

1. Le moyen utilisé pour montrer I'interopérabilité : par preuve (contexte théorique), ou
par test (contexte pratique). Ce critére distingue la vérification d’une spécification et
le test d’une implantation.

2. Le nombre de couches considérées dans le systéme : une ou plusieurs couches.
Ces deux critéres combinés définissent quatre types d’interopérabilité :

1. Interopérabilité théorique en couche.

2. Interopérabilité théorique en systéme.
3. Interopérabilité testable en couche.
4

. Interopérabilité testable en systéme.

Les notions d’interopérabilité en couche et en systéme sont les suivantes : “en couche” est
en relation avec les protocoles du méme systéme (cas des protocoles d’OS (Open System)).



8.5. INTEROPERABILITE 137

Cette activité tente a tester/vérifier I'interopérabilité de deux composantes (chacune ayant
été testée/vérifiée) a travers leur fonctionnalité au niveau du service partagé; “en syste-
me” est en relation avec des composantes de deux ou plusieurs systémes. Le but est de
tester /vérifier I'interopérabilité des protocoles d'un systéme avec un autre. Notons que |75]
définit le test horizontal pour interopérabilité testable en systéme, le test vertical pour
interopérabilité testable en couche et le test en diagonal pour I’appel de procédure dans le
cas des protocoles.

8.5.3 Architectures de test

Elles décrivent ’emplacement du testeur par rapport a 'IUT ainsi que les points d’accés
aux interfaces de communications de I'ITUT avec son environnement. Le degré d’observabi-
lité, de controlabilité et la configuration du systéme communicant ont une grande influence
sur I'architecture a adopter. Plusieurs architectures ont été proposées reprenant une ou
plusieurs de ces dépendances. Ces architectures peuvent étre classées comme suivant :

Architectures de test pour la conformité

- Architectures Standards OSI [77]. OSI définit 1) un systéme sous test (SUT)
comme un systéme qui utilise les protocoles standards OSI depuis la couche physique
jusqu’a la couche application et 2) une implantation sous test (IUT), une implantation
d'un protocole OSI. L’interface entre une IUT et la couche adjacente dans le SUT est
appelée point de controle et d’observation (PCO). Une IUT posséde un (ou deux) PCO
situé “en bas ou en haut de” I'TUT (dans un accés a distance a I'TUT, ce point est situé en
bas). Le systéme de test (TS) qui communique avec I'TUT grace aux PCOs, se compose
d’une ou deux composantes : un testeur supérieur (UT) et/ou un testeur inférieur (LT).
La communication entre le UT et le LT est réalisée a travers une procédure de coordina-
tion de test (TCP). Le canal de communication entre 'IUT et le TS peut étre local ou
distant et supposé fiable. OSI distingue quatre types d’architectures de test pour le test de
conformité : la méthode centralisée, la méthode distante, la méthode répartie et la méthode
coordonnée, qui sont définies essentiellement en terme de coordination entre les testeurs
dans le processus de test. Dans la méthode centralisée, deux PCOs sont définis avec le UT
et le LT, mais peuvent étre vus comme un port unique vu que 'IUT et le TS se trouvent
sur le méme site. Dans ’architecture répartie, un UT et un LT sont définis. Le LT est local
au systéme de test et le UT est accédé en distance a travers le service de communication
adjacent grace a la procédure de coordination TCP. Le testeur ne posséde alors qu’'un
PCO (celui du LT). L’architecture coordonnée est semblable a celle répartie, mais utilise
un protocole de coordination (TMP), semblable au TCP, entre 'UT et 'LT. L’architecture
distance correspond a celle distribuée, mais seul le testeur inférieur est utilisé et donc un
seul PCO.
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- Architecture de type Ferry [157, 158]. Cette architecture est un support d’implan-
tation des architectures OSI. Elle définit un accés a un protocole grace a des fonctionnalités
supposées étre implémentées dans SUT. Dans le cas d'un accés aux bornes supérieure et
inférieure de 'TUT dans la pile SUT, I'architecture est appelée ferry clip. Le ferry clip offre
une médiation entre 'IUT et SUT. Cette architecture a été expérimentée dans [152|. Ce
dernier élargit les fonctionnalités exigées sur le SUT et le ST : rajout de fonctionnalité de
transfert des informations de controle et addition d'un protocole de gestion des suites de
test au TS.

- Architecture Multi-port [150, 103]. Cette architecture généralise les architectures
OSI, dans le contexte d’une IUT communicant avec plusieurs entités ISO simultanément.
Dans ce contexte, plusieurs UTs et L'Ts sont associés aux différentes interfaces de I'lUT. Le
systéme de test [150| posséde une fonctionnalité de controle qui permet de lancer 'ensemble
des LTs et de coordonner les différents testeurs dans le cas local (les PCOs sont sur le
méme site que le SUT). Dans le cas d’interfaces distribuées, [103] introduit une méthode
qui généralise la synchronisation entre deux testeurs a plusieurs testeurs.

Architectures de test pour l’interopérabilité

- Architectures passives et actives. Dans le test passif, le testeur est un agent qui
observe les interactions de I'TUT sans interagir avec elle, tandis que dans le test actif, le
testeur controle et interagit avec I'TUT [59, 73]. Le Forum ATM [42] définit une architec-
ture qui consiste a connecter des testeurs aux différentes IUTs et a placer des POs entre
deux IUTs et des PCOs entre un testeur et une IUT. Dans le cas ou seuls les POs sont
utilisés et placés entre 'IUT et le testeur |112|, ce genre de test est appelé interopérabilité
pure. L'intérét de ce genre d’architecture est la facilité de mise en oeuvre. Dans certaines
situations, cette architecture se présente comme 'unique solution [100].

- Architectures OSI Distribuées [44, 16, 43]. Les architectures d’OSI traitent seule-
ment le cas d’un protocole isolé dans le SUT. Dans le cas des systémes distribués, Rafiq
et al. [44, 16, 43| définissent des architectures équivalentes a celles d’OSI pour le test de
conformité. Dans la méthode centralisée, le systéme de test est réduit a un seul testeur
composé de plusieurs testeurs attachés aux différents ports du systéme réparti. Dans les
autres méthodes, le systéme de test consiste en plusieurs testeurs. S’il n’existe pas de co-
ordination entre les testeurs et que chacun d’eux interagit avec le PCO qui lui correspond,
indépendamment des autres, on parle de méthode distantse. Si la coordination entre les
testeurs est prise en charge par le processus de test, la méthode est dite répartie. Si cette
coordination doit suivre un processus normalisé, la méthode est dite coordonnée. Cette
derniére correspond & un cas particulier de la méthode répartie. La difficulté que pose le
portage des architectures OSI vers les systémes distribués est en terme de coordination
entre les différentes entités du TS qui peuvent étre physiquement réparties. L.’étude de ces
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méthodes dans [16, 43| établit que la méthode centralisée est la plus puissante des quatre
en termes de controle et observation et que la méthode a distance est la plus faible. Par
ailleurs, les auteurs établissent dans [44] les contraintes temporelles qui garantissent une
équivalence entre la méthode centralisée et la méthode répartie dans le cas du test d’appli-
cations n’imposant pas de contraintes temporelles de fonctionnement a leur environnement.
Notons enfin que ces architectures sont congues pour un test de type boite noire, vu que
le systéme distribué est considéré comme une seule entité.

Architecture de test pour la conformité et I’interopérabilité

- Architecture a cheval [124]|(Astride responder). Elle correspond a la premiére
architecture de test d’interopérabilité proposée par Omar Rafiq et Richard Castanet. Elle
consiste en un testeur centrale pour le test d'un systéme réparti. Le controle et I’observation
des SUTs sont assurés par des PCOs entre TS et SUT. L’architecture définit aussi des POs
implantés entre les SUTs.

- Architecture Générique [150]. Une architecture générique pour la conformité, I'in-
teropérabilité et la qualité de service est présentée dans [150]. Cette architecture propose
une boite-a-outils permettant d’exprimer les propriétés spécifiques d’une application ou
d’un systéme réparti a tester. Elle se compose de plusieurs instances pour différents types
de composantes :

1. Implantation sous test (IUT), i.e. une partie du systéme a tester.

2. Interface de composante (IC) permet d’interfacer les différentes IUTs. Les ICs sont
différentes des PCOs, du fait qu’ils n’accédent pas directement aux IUTs (cas de
composantes imbriquées).

3. Composante de test (TC) associée & une IUT, permet de formuler des verdicts aprés
une coordination avec les autres TCs.

4. Composante de controle (CC) permet d’établir 'environnement spécifique pour I’exé-
cution des tests.

Les différentes composantes et propriétés d’un systéme peuvent alors étre exprimées grace
a cette boite a outils.

8.5.4 Meéthodologie pour l'interopérabilité

Contrairement au test de conformité, aucune méthodologie standard du test d’inter-
opérabilité n’a vu le jour, du fait de la confusion autour du test d’interopérabilité et de la
difficulté a définir les types de test suffisamment objectifs pour étre certifiés. En revanche,
deux approches majeures ont été développées et appliquées [126|. Une approche développée
par SPAG [140] (the Standard Promotion and Application Group) appelée PSI (Process
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for System Interoperability). Dans cette approche, le test d’interopérabilité est vu comme
une étape supplémentaire qui suit le test de conformité basé sur un SIS (System Inter-
operability Statement). L’autre approche utilisée par EuroSInet [127| consiste a soumettre
les implantations des différents constructeurs & un organisme dont le role est de vérifier
d’abord la conformité de chaque implantation. Les différents vendeurs de ces implanta-
tions se mettent d’accord et définissent un ensemble de scénarios a tester. L’organisme
de test établit une matrice de résultats contenant pour chaque composante, les différentes
composantes avec lesquelles elle a été testée et elle va étre testée.
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Dans ce chapitre, nous proposerons un cadre théorique pour le test d’interopérabilité des
systémes sans contraintes temporelles. Ce cadre englobe des définitions de I'interopérabilité,
ainsi qu’'une méthode de génération de cas de test d’interopérabilité.

9.1 Préliminaires

Etant donné un systéme communicant S composé d’un ensemble de composantes (M;),
chaque composante M; définit un ensemble d’actions AM¢ et un ensemble de points d’in-
teractions (ports ou interfaces) PMi A travers lesquels M; communique avec les autres
composantes, ainsi que son environnement.

Spécifications. Nous supposons que chaque composante M, peut étre modélisée par un

IOLTS (QM:, gMi 2 Mi ) tel que chaque événement de X correspond a une action de
sHo ) M;

AMi sur une interface de PM: :

141
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YMi € PMi x AMi avec PM un ensemble fini d’interfaces (ports) de communication
et AMi Palphabet des actions échangées par M; sur PMi. XM est partitionné en deux
ensembles : XM = »Miy p M
Pour tout (p,a) € ¥, (p,a) € LM si a est une action d’entrée et (p,a) € LM si a est une
action de sortie. Par la suite, p?a dénotera (p,a) € =M pla dénotera (p,a) € XM, i = pla
siu=plaet p=plasipu=rpa.

Implantations. Nous supposons que chaque implantation I; de M, peut étre modélisée
par un IOLTS (Q%, qéi, »h —1,) tel que chaque événement de Y% correspond A une action
de A% sur une interface Phi C pMi,

Notations. Rappelons que 0.0” est la concaténation de deux traces o et o', oy, est la
projection de o sur l'alphabet L et que M;||M; est la composition synchrone de deux
[OLTSs. Pour définir formellement la notion d’interopérabilité, nous aurons besoin des
notations additionnelles suivantes : soient X C PMi| [ C XM et o € Traces(M;).

Out(M;,0) = Out(M;,0) N L.

M; visible X est 'TOLTS (QM:, )i, oMivisible X ', ibie x) tel que
1. EMivisible X _ {(p’ a) c ZMZ‘]D c X}
2. — 1 visible x €St la plus petite relation définie par (u € XM

(a) ¢ iMi g, p & LMivisible X = ¢ 5, visible X ¢
(b) ¢ 5 q, e

Mi|X = (QMiIX gofilX wMilX o) est TTOLTS M, visible X aprés déterminisa-

M; visible X r !
Y M; visible = { — M, visible X ¢

tion :
1. QMi|X _ QQMi
2 ZMi\X — EMl visible X
3. qé‘/‘[”X = ¢} aftere.
4. — g x est définie par :

(¢,a,q") €=y x si ¢ = qaftera avec q,q' € 20M o q € TMiIX,

Py, (0, X) = {0" € Traces(M;) | oz 1x = a"EMi‘X } I'ensemble des traces de M; qui
coincident avec o sur X.

Par la suite, M [[x Mz dénotera (M;||Mz)|X.

9.2 Définitions de l'interopérabilité

Pour décider de 'exactitude d’une implantation, un critére clair est nécessaire. Dans
le contexte du test de conformité, nous avons vu plusieurs relations de conformité qui
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définissent clairement la notion d’exactitude. Malheureusement, 'interopérabilité n’a pas
connu une telle formalisation.

Le point d’entrée du test d’interopérabilité est la donnée des spécifications, des implan-
tations de ces spécifications définissant quelques interfaces accessibles et un critére qui doit
étre vérifié par ces implantations. Ainsi, deux implantations interopérent si elles vérifient le
critére d’interopérabilité. Le cadre présenté ici est basé sur la comparaison entre les sorties
du systéme a tester et les sorties prévues par les spécifications modulo des projections sur
les interfaces accessibles.

Soient (I;) des implantations, (M;) des spécifications, i € {1,2} et X C PM1 U PM2 yn
ensemble d’interfaces.

Définition 42 interopx(/1,ls) =a Vo € Trace(M,||xMs), =
Outz[l ([1 ||X[2, U) g UOJEPJWIHZWQ((L*X) Outzbll\X (Ml, O-|/2M1) O

La premiére relation définie est la relation interopx. Elle établit que, durant 'interaction
entre 1 et I lorsqu'une trace o de M| x Ms est injectée au systéme sous test, les compor-
tements observables du systéme projetés sur les interfaces accessibles de I; sont inclus dans
I'union des comportements observables (projetés sur les interfaces accessibles) de M lors
de l'application de la projection sur X de toute trace o’ € Traces(M;||Ms) (¢’ coincide
avec o sur X).

La relation interopx est paramétrée par les interfaces accessibles de I'implantation.
Un cas intéressant est lorsque toutes ces interfaces sont accessibles (test boite grise) :
X = PM U P Dans ce cas, pour o € M| My, nous avons Py, s, (o, P U PM2) = {o}.
La relation interopx s’écrit donc comme suivant (I'indice x est omis) :

interop(1y, Iy) =a Yo € Trace(M,||Ms)
= Outyr, (11|12, 0) € Out(My, oy, ).

Exemple 9.1 Considérons les deux IOLTS My et My de la F1G.42. I et Iy deux implan-
tations de My et My respectivement. Supposons que X = {pl,p2,p3}. On remarque que
interop(Iy, I5). En effet,

— Traces(M,||My) = {p1?a,pl?a.p2\z, p1?a.p2lz.p3!b}

~ Pour o0 = pl7a, on a : Outsn, (I1]|12,0) = 0 € Out(M, ojsm, ) = {p2lw}

= Pour o = p17a.p2x, on a Outsr, (1|12, 0) = 0 C Out(My, op5m,) = 0)

Pour o = p17a.p2lz.p3lb, on a Outsr, (I1]|12,0) = 0 C Out(My, o) = 0

Ainsi I interopére avec Iy. Cependant — interop(ls, I1). En effet,

— Pour o0 = pl7a, on a : Outsn (1|12, 0) = {p2ly} € Out(Ms, opsm,) = 0.
En conclusion, I interopére avec Iy mais Iy n’interopére pas avec I. O

Maintenant, soit Y = PMi 0 PM2 P’ensemble des interfaces communes a M; et Mo.
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Il IZ
M1 M2
pl?a p2ly
pl?a p27x Q Q
O

P27y p27x

p2lx p3!b

p2lz p3lb

Qi
Q.i

Fi1aG. 42: Relation interop.

Définition 43 intercomx(/y, ) =a Vo € Trace(M || xMs), Vo' € Py, (0, X), U|’Y =+
€ =

Outzll ([1 ||X[2> 0’) Q UgleleHM2 (mx)Outle\X (Ml, U\/X)Ml) ([

intercomyx est similaire & interopx, mais ne fait intervenir que les communications
inter-composantes. Généralement, les composantes sont testées a la conformité et ainsi
intercomy évite de re-tester la conformité des composantes. Lorsque toutes les interfaces
sont accessibles (test boite grise), intercomyx s’écrit comme suivant (l'indice x est omis) :

intercom([y, I) =a Vo € trace(M||Ms) oy # €
= Outzzl (11”]2, 0’) - Out(Ml, O‘le).

Finalement, remarquons que les deux relations définies ne dépendent pas de l'archi-
tecture de test. Comme résultat, le lemme suivant montre I’équivalence entre interopx et
ioconf.

Lemme 11 Supposons que My, My, I; et Iy sont input-complets et que 2(1)\41 N Zg@ =,
SNyl =@ ShnygM =0 ©hnslk=0. Alors :

interopx(ll, [2) AN interopx(lg, [1) = Il||X[2 ioconf M1||XM2

Preuve. Voir Annexe B. O
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9.3 Dérivation de cas de test d’interopérabilité

Dans cette section, nous allons montrer comment générer des cas de test pour vérifier la
relation interopx dans le cas d'un systéme composé de deux entités M; et M, définissant
un ensemble d’interfaces accessibles X. [.’approche présentée utilise un objectif de test T'P
pour le systéme M || x Ms. L’idée est alors de décomposer T'P en deux objectifs de test TPy
et T'P, pour M, et Ms respectivement et de générer deux cas de test T'Cy et T'Cy, pour T'P;
et T'P, respectivement. Cependant, la composition de T'C'y et T'Cy ne vérifie pas en général
T P. Pour cette raison, nous définissons des compositions particuliéres des objectifs de test
et des cas de test (pc et tc respectivement).

Définition 44 Soient TP, = (QT1 ¢l ™ ST —rp) et TPy = (QT72, ¢l 2, T2 —pp,)
deux objectifs de test pour une spécification M. La composition synchrone de TPy et TPy
selon pe, notée TP = TPy pc TPy, est lobjectif de test TP = (QTF ¢I'* X1F —1p) défini
par :

@r =™ %)

Q" ={(01, ) |1 €Q™, ¢ € QT2 }
- NTP C TP yyTt: et —rp sont obtenus comme suivant (u € XIF)

1. ¢ i)Tpl gy, p € X1, gy & Reject™ = qlle Lrp 01lg2
2. 42 i)TPQ Qé) % ¢ 2TP1> q1 ¢ RejQCtTPI = q1||q2 i)TP quqé
3. @ Brp 4, & Bre, 4 = qlle Brp ¢l 0

tTP tTP

Les états Rejec et Accep sont définis par :

Reject™ = {(q1,q2) € Q™" | q1 € Reject™ ou qo € Reject™™}
Accept™ = {(q1,q2) € Q™" | q1 € Accept™™ et g € Accept’ 2},

Définition 45 Soient TC) = (QT, qp @, 2T —pe,) et TOy = (QTC2, i @, 2T — 1,
) deux cas de test pour une spécification M. La composition synchrone de TCY et T'Cy selon
te, notée TC = TCy tc TCy, est le cas de test TC = (QT°, ¢, X1C —r10) défini par :

¢ =0 " ap )

Q" ={(01,0) @ € Q™ ¢ € QT }
- BT C YT YT et —pe sont obtenus comme suivant (u € X1) -

1. Brey ¢, p €579, go & Fail ™ U Inc™ = ql¢2 Bre dlllg
2. ¢ Bore, b, p g 2T, @ € Fail ™ U Inc™ = qi|lge Bro a1lldh
1 1 1
3. q1 —rc QL g2 —TCy qé = QIHQ2 —TC QEHQQ 0

Les ensembles Fail”¢, Inc’® et Pass™® sont définis par :
Fail™ = {(q1, ¢2) € QT | ¢ € Fail™ ou q, € Fail™¢?}
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Inc™ = {(q1,q) € QT | 1 € Inc™* ou gy € IncT¢?}
PassT = {(q1,q2) € QT | q1 € PassT et g, € Pass™¢}.

9.3.1 Hypothéses de test

Nous supposons que TP est un objectif de test de M;||My' modélisé par un IOLTS.
Nous supposons aussi que les deux spécifications M; et M, interopérent, i.e. pour toute
o € Traces(My) (resp. o € Traces(Ms)), il existe o’ € Trace(M,||Ms) telle que o = o]

[z
(resp. o = U\,zMz)-

9.3.2 Algorithme de génération

Soit Y = PMi 0 PM2 Jes interfaces de communication communes a M; et M,. L’algo-
rithme de génération des cas de test pour le systéme M| x Ms est présenté dans la figure

43.

Input : Trois IOLTS M, M, et TP des interfaces accessibles X C Py pMz
Output : Cas de test de M;||x M.

Début

1. Calcul des projections : TP, = TP|PMt et TP, = TP|PM2,
2. Calcul d’un cas de test vérifiant TP, dans M, = TC.

3. Suppression des branches de T'C; qui ménent vers les verdicts Fail, ou Inc et
remplacement des étiquettes Pass par Accept. = T .

4. Calcul de la projection de T} sur Y : T, = Th|Y.
5. Reéalisation de la composition d’objectifs de test de TPy et 15 : TPy = TPy pcTh

6. Addition & T'P;, dans chaque état, des synchronisations non envisagées avec M.
Ces synchronisations méneront a des états Reject.

7. Calcul d’un de test vérifiant TP dans My = TC,.

8. Reéalisation de la composition de cas de test de T'C et TCy : TC =TC 1 teTCy en
respectant 'ordre d’apparition des événements dans T P.

9. Calcul de la projection TC|X.

10. Sélection des cas de test.
Fin

FiG. 43: Algorithme de génération de cas de test d’interopérabilité.

TP peut contenir des événements de M; ou de M ou des deux.
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A partir de I'objectif de test TP, on construit un objectif de test TP, (resp. T'P;) pour
la spécification M; (resp. My) en calculant la projection de TP sur les interfaces PM
(resp. PM2) (ligne 1). T'P; est alors utilisé pour générer un cas de test TCy pour M; (ligne
2). Les branches de T'C'; qui ménent & un verdict Fail ou Inc sont alors supprimées; les
états Pass deviennent des états Accept de Ty (ligne 3) (7} devient un objectif de test).
TC4 peut amener des synchronisations avec M, non explicites dans TP et par la suite
ne figurent pas dans T'P,. Ainsi, la projection de 77 (ligne 4) sur les interfaces communes
a M, et M, contient donc toutes les synchronisations entre ces derniers. Le calcul de la
composition synchrone des objectifs de test TP, et Ty (ligne 5) permet de tenir compte
des synchronisations invoquées dans 7T'Cy et T'P. Dans T'P;, on interdit (ligne 6) toute
synchronisation avec M; non explicite dans TPy pour éviter, lors du calcul d’un cas de
test respectant TPy (ligne 7), 'apparition de synchronisations non prévues dans TC;. A
ce stade 1a, T'C et T'Cy sont deux cas de test pour M; et My qui respectent 'objectif de
test T'P. Les lignes 8, 9 et 10 calculent un cas de test global pour M;||xMs.

Remarque 11 Dans le cas ot TP ne contient que des événements d’une seule entité, par
exemple My, TPy peut étre vide i.e. TP, = 0. Dans ce cas, l'algorithme transforme un cas
de test de conformité en un cas de test d’interopérabilité. O

Complexité. La complexité de I'algorithme dépend de la taille (nombre de transitions)

de My, My et TP : O(taille(TP) * (taille(M,) + taille(My)) + taille(T P)?).

9.4 Génération de cas de test d’interopérabilité & partir
d’outils de conformité

Dans le cas de la conformité, il existe plusieurs outils de génération de cas de test
(TGV |57|, TorX [15],...). Pour générer des cas de test d’interopérabilité de M; et My avec
ses outils, une premiére solution consiste a construire le systéme global par composition
de M; et M,. L'inconvénient de cette solution est que la complexité de génération est en
O(taille(My) X taille(Ms) X taille(T'P)). L’autre solution que nous proposons est d’utiliser
I’algorithme ci-dessus en ajoutant un module externe qui réalise les deux compositions tc
et pc.

Exemple d’application. Considérons les deux IOLTS M; et M, de la F1G.44. M, et M,
partagent les interfaces p2 et p3. Supposons que X = {pl, p2, p3, p4d}. T P est un objectif de
test de M|/ My qui consiste a tester I’émission de y par M, suivie de I’émission de b par M;
puis d’émission de d par ce dernier. Les différentes étapes de génération d’un cas de test qui
vérifie T'P sont illustrées dans la F1G.45. Les deux projections de T'P sur I'alphabet de M;
et M, sont réalisées. Notons que la projection de p37b sur M; donne p3!b. T'C; et M; sont
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TP
M1 M2
pATy
plla pdlx pdly
! 4!
plld palz 31b
p27c p3!b p2le p37b
plld
Accept

FiG. 44: Exemple d’application.

alors utilisés pour générer un cas de test qui vérifie T'C;. T'C, améne la synchronisation
p27¢ non explicite dans T'P. Ainsi, la composition de Ty et T'P, permet de tenir compte de
cette nouvelle synchronisation dans T'Pj. Ce dernier, par I'ajout des états Reject interdit
toute autre synchronisation avec Ms non prévue dans T, et T'P,. TPy est alors utilisé pour
générer un cas de test de M. Remarquons que T'C et T'Cy vérifient T'P.

9.5 Comparaison

Cette comparaison porte essentiellement sur travaux relatifs a la définition de l'inter-
opérabilité, et la génération de cas de test d'interopérabilité.

Définition de Dl’interopérabilité. Dans [12|, les auteurs proposent 9 relations d’in-
teropérabilité basées sur I’architecture de test utilisée pour les systémes asynchrones. Ces
relations se décomposent en trois classes qui dépendent des interfaces d’implantations consi-
dérées. Ces relations peuvent étre obtenues a partir de la relation interopx en définissant
I’ensemble des interfaces considérées X. Par exemple, la relation interop est équivalente
a la relation unilatérale totale définie dans [12]|. Tretmans et al. [31] montrent que, sous
certaines hypothéses, la relation ioco de conformité est convenable pour le test d’interopé-
rabilité. Dans [90], deux implantations I; et I sont conformes en interopérabilité a deux
spécifications Sy et Sy si 7 (resp. I3) est conforme a Sy (resp. I3) et I|| Iy est conforme a
S1||S2. La relation de conformité est alors définie en terme d’inclusion de la partie obser-
vable des traces de 'implantation dans la partie observable des traces de la spécification.
La méthode de génération proposée consiste a calculer les testeurs canoniques 17 et T, de
chaque spécification. Le testeur du systéme S;||Sz est alors T} || T5.
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TCl Tl
?other O
plla
Fail O
?other
p27c
TPy
Fail plld (
p3!b p3lb
p3lb
) Inc . )
Calcul de cas de 20ther Suppression (3)
test pour My (2) p27c p27c
plld
Fail a1
TP , P
plld plld
Accept
2 O Inc @
47
Py Pass Accept
p3!b Projection (1) Projection (4)
T>
plld (:)
p2le
T Py
Accept )
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C TC,
Tother
| o
p37b p2le pile

Q Fail
Accept Accept p2le
p4ly
TP

Tother,
pdlx
Calcul de cas de
test pour My (7) Fail )

p4ly

p2le
Inc

pdlz

p37b

Accept Pass

FiG. 45: Exemple de génération.
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Méthodes de génération. La majorité des méthodes du test d’interopérabilité
proposées sont basées sur I'analyse d’accessibilité. [124] est I'un des premiers articles sur
I'interopérabilité. L’approche adoptée se base sur le calcul du graphe d’accessibilité. Dans
[8], les différentes entités communicantes sont considérées comme une seule entité (boite
noire). L’idée des auteurs est d’interfacer un outil de test de conformité (TVEDA [123])
et un outil de test d’interopérabilité (SDE/TCGEN [7]), dans le but de générer des tests
de conformité et d’interopérabilité. La dérivation des tests de conformité (TVEDA) et
d’interopérabilité (TCGEN) se fait séparément puis, a la main, les auteurs les combinent
pour réduire le nombre de test. L’inconvénient est que la méthode est non automatique et
ne permet pas de déterminer la cause de la non interopérabilité (boite noire). |147| présente
une expérience de test d’interopérabilité avec le protocole FTAM. La méthode présentée
dans [119] identifie les états et les transitions du systéme sous test. Elle consiste a calculer
un graphe du comportement global du systéme suivant des régles de synchronisation
définies. Pour générer les cas de test, pour chaque transition & identifier dans le systéme
global, le préambule est calculé a partir du systéme global tandis que le posteambule est la
concaténation de deux séquences d’identification, des deux états locaux constituant 1’état
global, calculées séparément dans chaque spécification. L’avantage est la détection des
erreurs de transfert, mais la méthode se confronte a I’explosion combinatoire des nombres
d’état du graphe du comportement global. Kang, Kim et al. ont proposé un ensemble
de travaux relatifs a l'interopérabilité |85, 86, 136, 133, 87, 130, 134, 142, 135|. Dans
|85, 86, 87|, ils proposent des techniques de génération pour les protocoles symétriques
basées sur le calcul du comportement global. [135] traite la dérivation de cas de test
d’interopérabilité pour la partie controle et données des protocoles. Une suite de tests
squelette pour la partie controle est d’abord générée. Chaque cas de test est alors para-
métré. La suite est alors complétée en affectant des valeurs aux paramétres. L’approche
adoptée dans |65] est une approche “un contre N” dans laquelle une seule entité interopére
avec le reste du systéme communicant. L’approche est alors appliquée au systéme VolP.
Pour éviter I’explosion combinatoire des nombres de cas de test, [91] propose un approche
basée sur l'utilisation d’un objectif de test. Le principe consiste a définir des régles de
synchronisation pour la composition paralléle : pour deux spécifications et un objectif de
test, les auteurs construisent a la volée un chemin qui respecte les trois spécifications. Ceci
en respectant les régles de synchronisation et en faisant une recherche en profondeur.

Comparé aux autres travaux, le cadre introduit dans ce chapitre considére aussi
bien la définition de l'interopérabilité que la dérivation des cas de test. Notre approche
consiste utiliser des outils de génération des tests de conformité pour générer des test
d’interopérabilité. De plus, la complexité de génération est inférieure a la complexité des
approches construisant I’automate de la spécification globale.
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Dans ce chapitre, nous proposons un cadre théorique pour le test de conformité des
systémes temporisés. Ce cadre comportent des définitions de la conformité ainsi que des
méthodes de génération de cas de test temporisés. Ce chapitre utilise quelques notions
introduites dans le chapitre 4 et la section 7.2.

151



152 CHAPITRE 10. CADRE FORMEL POUR LE TEST DE CONFORMITE

10.1 Introduction

Les systémes temps-réel (RTS) trouvent des applications dans différents domaines. Nous
les trouvons aussi bien dans la vie de chaque jour, comme les systémes téléphoniques et les
systémes vidéo, que dans les hopitaux pour le guidage des patients et dans les aéroports
pour le controle du trafic aérien. Tous ses systémes sont sensibles au temps. Ainsi, leur
comportement ne dépende pas que du résultat logique des calculs mais aussi des instants
ou les entrées sont réalisées et des instants o les résultats sont produits. Il est connu dans
la communauté de recherche que les dysfonctionnements des RTSs sont généralement dis
a la violation des contraintes temporelles qui gouvernent le comportement du systéme. De
tels dysfonctionnements peuvent avoir des conséquences catastrophiques sur la vie humaine
et 'environnement. Par conséquent, il est important de s’assurer que les implantations des
RTSs soient sans erreur avant leur déploiement.

Nous nous intéressons dans ce chapitre au test de conformité boite noire. Durant la
derniére décennie, plusieurs recherches ont été menées dans le test des RTSs et ont donné
différents méthodes basées sur différents modéles formels temporisés et différentes appli-
cations possibles. Toutes ces méthodes générent avec succes des cas de test temporisés
mais la plupart d’entre elles souffrent de I'explosion du nombre des cas de test générés. En
conséquence, la motivation de développer des nouvelles méthodes de génération est encore
d’actualité.

Spécifications. Nous supposons que la spécification du RTS a tester est donnée sous
forme d’un TIOA A observable, non-bloquant et événementiellement déterministe.

Implantations. Nous supposons que l'implantation peut étre modélisée par un TIOA [
input-complet. Notons que nous n’exigeant pas que [ soit connue, mais simplement qu’elle
existe. La condition d’input-complétude est requise, ainsi I'implantation peut accepter les
entrées du testeur dans chaque état (elle peut ignorer les entrées illégales ou se déplacer
vers un état d’erreur.)

10.2 Deéfinitions de la conformité

Afin de définir formellement la notion de conformité entre I et A, nous proposons dans
cette partie une extension temporisée des relations de conformité <,,., ioconf et ioco.

10.2.1 Rappels

Soient A = (S, 59, %, C, —) un TIOA, Q4 = (Q, qo,T', — 1) la sémantique de A, a € %,
¢,¢ € Q,d e R et 0 = (ar,dy)...(an, d,) une séquence temporisée (o € TW(X)). Dans
la section 4.3.4, nous avons défini :



10.2. DEFINITIONS DE LA CONFORMITE 153
1. Run(A) : I'ensemble des séquences temporisées admettant une computation de A
défini par :
Run(A) = {o | A admet une computation sur o € TW(%,)}.
2. TTrace(A) : 'ensemble des traces temporisées de A défini par :
TTrace(A) = {o | 30" € Run(A), 0 = o5 }.

Dans la section 4.2, nous avons défini :

AL T *
1. ¢g=¢ = lexiste ¢" € Q tel que ¢ —4 ¢ —4¢.
e(d AL : n
2. q LQ q = il existe une exécution d’attente ¢ = gy —4 §1 —o4 G2+ —4

qn = ¢ telle que d = > {d; | o; = €(d;)}.

A . L d
3. ¢=>¢ = il existe une exécution g = qq e(zﬁ) ¢ 2 q- ‘
telle que d; =, ., d}, pour tout i € [1,n].

(d;’b) Qg
= q, =@ =q

< . T * , ~ , . T . a
ou la relation — , représente la cloture réflexive de — 4. Remarquons que la relation ¢ = ¢
abstrait uniquement les actions silencieuses qu’il est possible de faire avant 1’action a et

*

T . €(0)
que — correspond a =*.

10.2.2 Relation <,

Nous proposons de définir une extension temporisée de la relation de conformité <y,
définie dans 8.2.2.

Définition 46 Soient A,I € TIOA(Y), alors I <4, A = TTrace(I) C Trace(A). O

O O O

z < 8/%/x:=0 z < 8/%a/x:=0 z<4/%/— z<4/%/—
O O O
z >2/b/— z < 2/lc/— z=2/1b/— x> 6/1b/— x>5/1b/—
A I Iz I3

FiG. 46: Relations <y, et iocon f;.
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Exemple 10.1 Considérons la F1G. 46 et supposons que Iy, Iy et I3 soient des implan-
tations de A. On peut remarquer que les traces temporisées de A sont TTrace(A) =
{6, (?CL, dl), (7a,d1)('bd1 + dQ), (?a,dl).(!c.dl + dg) | dy € [0,8],d2 c [2,+OO[, ds € [0,2[}
et que :
1. Iy <y A. En effet, TTrace(l,) = {¢,(?a,dv), (?a,d1).(1b.dy + 2)[dy € [0,8]} C
TTrace(A).
2. Iy <y, A. En effet, TTrace(ly) = {e (Ta,dy),(?a,dy).(!b.dy)|dy € [0,4],dy €
6, +00[} C TTrace(A).
3. (I3 <u, A). En effet, TTrace(I3
[5, +00[} € TTrace(A) car (?a,4).(!
O

) = {6, (?a, dl), (?CL, dl)('bdg) | dl € [O, 4], d2 c
b,5) € TTrace(13) et (?a,4).(1b,5) & TTrace(A).

10.2.3 Relation iocon f;

Nous proposons de définir une extension temporisée de la relation de conformité iocon f
définie dans 8.2.3. Pour ce faire, nous aurons besoin des notations supplémentaires sui-
vantes. Soit 0 € TW(X) une séquence temporisée, ¢ € Q et P C Q.

qaftero S {eQld3q}
- out.(q) = {ad)en, xR g g S g}
— out.(P) 2 Ugep oute(q).
— Out.(A, o) 2 {(a,d) € 3, x R="| (a,d — delay (o)) € out.(Aaftero)}.

Out.(A, o) contient les événements temporisés observables produits lors de I'application de
la séquence temporisée 0. Remarquons que si (a, d) € Out.(A, o) alors 'instant d d’émission
de I’événement a est par rapport a I’état initial et non par rapport a I’état d’émission, ce
qui implique que o0.(a,d) € TW (X). Maintenant, nous proposons la relation iocon f; comme
extension temporisée de toconf pour les RTSs.

Définition 47 Soit A,I € TIOA(X;,%,). Alors
I ioconfy A = Vo € TTrace(A) = Out.(I,0) C Out.(A,0). O

ioconf; permet, comme ioconf, (i) une spécification partielle des comportements et (ii)
I’ajout de I'implantation de la sous spécification.

Exemple 10.2 Considérons la F1G. 46 et supposons que Iy, I et I3 sont des implantations
de A. Soit o = (?a,d) telle que d € [0,8]. Alors Out.(A,o) = {(lc,d+dy), (1b,d+ds)|| d; €
0,2[,dy € [2,00[}. On peut remarquer que :
1. Iy ioconf; A. En effet, Out.(I1,0) = {(!b,d + 2)} ce qui implique que Out.(I1,0) C
Out.(A, o).
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2. Iy ioconfy A. Si d > 4, alors Out.(l,0) = 0 C Out.(A,0). Sinon, Out.(Iy,0) =
{(!b,ds) | dy € [6,+00[} C Out.(A, o). En effet, si I, émet b a linstant dg, alors
do —d > 2, ce qui tmplique qu’entre la réception de a et [’émission de b, 15 attend au
moins deux unités de temps.

3. =(I3 ioconf; A). En effet, il suffit de voir que pour d = 4, (!b,5) € Out.(I3, (?a,4))
et (10,5) & Out (A, (?a,4)). O

10.2.4 Relation zoco;

De méme, nous proposons de définir la relation ioco, comme extension temporisée de
toco définie dans la section 8.2.4. Pour ce faire, définissons :

out(q) = {ad) e { xR g % g}
— Out (A, o) = {(a,d) € {e} x R2°| (¢, d — delay(0)) € out(Aaftera)}.

L’événement temporisé (e, d) correspond a 'absence d’actions observables du systéme du-
rant d unité de temps. La définition de Out.(A, o) est la méme que celle de Out (A, o)
sauf que Out. (A, o) capture les événements non observables qui sont diis au passage du
temps dans un état, soit la réalisation d’actions internes. Out(A, o) est dans ce cas 'union

de Out.(A, o) et Out.(A, o) : Out(A,o) = Out.(A, o) UOut (A, o).

Définition 48 Soit A, I € TIOA(X;,%,). Alors
I ioco, A =x Vo € TTrace(A) = Out(l,0) C Out(A,o). O

Remarque 12 Pour les automates a entrées/sorties sans urgence ou invariants, les rela-
tions tocon f; et ioco; sont identiques. En effet, la sémantique des TIOAs autorise le passage
du temps dans chaque état et ainsi Out (A, o) = {e} x R=0.

r < 8

m§4O trueO

z < 8/%a/x:=0 z < 8/%a/x:=0 z<4/%/—
true true C> true C>
x> 2/1b/— z < 2/le/— z=2/b/— x> 6/1b/—
true true true O true O
A I Iy

F1G. 47: Relation 7ocoy.
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Exemple 10.3 Pour illustrer la relation iocos, considérons la F1G. 47, une version de la
F1G. /6 avec invariants. On peut remarquer que I, toconf, A et Iy ioconf, A. Maintenant,

1. I ioco; A. En effet, Out(I1,¢) = {(e,d) |d € [0,4]} C Out(A,¢) ={(e,d)|d € [0,8]}.

2. (I3 ioco, A). En effet, Out(Ia, €) = {(e,d)|d € [0,+0o0[} C Out(A,e) = {(e,d)|d €
0,8]}. O

10.3 Cas de test et testeurs

Comme nous avons dit auparavant, un cas de test (ou simplement un test) est une
expérience réalisée par le testeur sur 'implantation. Dans le cas des RTS, il existe différents
types de cas de test qui dépendent de la capacité du testeur a observer et réagir aux
événements. Nous considérons ici deux types de cas de test (la terminologie est empruntée
a |68, 92|).

1. Les tests utilisant des horloges analogiques, appelés des tests analogiques. Ces derniers
peuvent mesurer précisément le délai entre deux actions observées et émettre une
sortie & n’importe quel instant.

2. Les tests utilisant des horloges digitales, appelés des tests digitaur. Ces derniers
peuvent seulement compter le nombre de “¢icks” produits entre deux actions d’une
horloge digitale et émettre une sortie immédiatement aprés avoir observé une action
ou un tick.

Test analogique

lz ly 7z
l P
0.5 18 26 temps
Test digital
lz ly 7z
S
1 9 3 temps

FiG. 48: Test analogique et digital.

Nous dirons que :

1. Un testeur est
analogique, s'il utilise des horloges analogiques pour mesurer le temps.



10.3. CAS DE TEST ET TESTEURS 157

digital, sl utilise des horloges digitales pour mesurer le temps.

2. Une IUT est
— analogique, si elle implémente des horloges analogiques.
digitale, si elle implémente des horloges digitales pour mesurer le temps.

L’utilisation d’un testeur digital n'implique pas que 'IUT soit digitale, mais seulement
la capacité d’observation et de réactions du testeur est discréte comme nous allons le voir
par la suite. Pour simplifier nous supposons que le testeur peut controler le lancement de
I'TUT et ainsi il démarre en méme temps que I'TUT.

La F1G.48 illustre le comportement du testeur analogique et du testeur digital pour le
méme test. Dans le premier cas, le testeur analogique recoit x a l'instant 0.5, y a 1.8 et
émet z a 2.6. Pour le testeur digital, la réception de x n’est observée qu’au premier tick, y
au deuxiéme tick et il émet z au troisiéme tick.

Ainsi, les testeurs analogiques peuvent mesurer précisément le temps. Ils trouvent une
application intéressante dans le cas des IUT digitales dont le temps entre deux ticks est
inconnu. Cependant, en général, il est difficile (sinon impossible) d’implémenter ces testeurs
pour des [UTs analogiques. Les testeurs digitaux en revanche ne mesurent que les ticks
d’une horloge périodique (un compteur), mais ils sont faciles & implémenter pour toute
[UT. Au niveau verdict, ils peuvent annoncer un verdict Pass & la place de Fail (on ne
distingue pas la réception de a a 2.3 de la méme réception de a a 2.8 1).

10.3.1 Test adaptatif et statique

Un test analogique ou digital peut étre qualifié de adaptatif ou statique. Dans un test
adaptatif, la réponse du testeur dépend des observations réalisées dans le passé. Il peut
étre vu comme un algorithme dont I’entrée est 1’historique observable. Par contre, dans le
cas du test statique, la réponse du testeur est la méme et elle est connue a 'avance.

L utilisation de test statique pour un testeur digital est suffisante du fait que les ticks
peuvent étre vus comme des événements de sortie et ainsi un test statique peut étre décrit
par un arbre fini. Cependant, dans le cas d'un testeur analogique, il existe une infinité
d’instants pour réaliser une action et en conséquence, un test ne peut étre modélisé par un
arbre fini et on ne peut qu’utiliser des cas de test adaptatifs.

10.3.2 Formalisme de cas de test
La distinction entre un test analogique et digital d’'une part et entre un test statique

et adaptatif d’autre part, nous conduit a définir un cas de test temporisé (TTC), squelette

(STC) et abstrait (ATC).

Pour le testeur digital, ces deux événements se produisent au troisiéme tick.
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Définition 49 Un cas de test temporisé TTC, pour un systeme modélisé par un TIOA
A = (S,80,%,C,—), est un TIOA TTC = (STTC $ITC $TTC CTTC —10rc), dont le
graphe associé est un arbre. TTC' est équipé de trois ensembles d’états Fail™™C, IncTT¢
et PassTTC. CTTC est restreint a une horloge universelle h bornée et sans remise & z€ro
dans toutes les transitions. O

Les hypothéses formulées dans la cas de test non temporisé (section 8.4.2) restent valables
dans le cas temporisé. Nous supposons que tous les cas de test temporisés vérifient ces
hypothéses. Un TTC peut étre utilisé par un testeur digital.

Définition 50 Un cas de test squelette STC, pour un systéme modélisé par un TIOA
A = (8,50,2,C,—), est un TIOA STC = (S9TC s5TC $5TC OSTC —orc), dont le
graphe associé est un arbre. STC est équipé de trois ensembles d’états Fail®TC, IncST¢
et PassSTC. 0

La différence entre un ST'C et un TTC est que STC peut définir plusieurs horloges avec
remises a zéro tandis que TT'C' définit une seule horloge sans remise a zéro.

Définition 51 Un cas de test abstrait ATC, pour un systéme modélisé par un TIOA
A = (8,50,%5,C,—), est un automate ATC = (QATY ¢T¢ ATC — 4r¢c), dont le
graphe associé est un arbre. ATC' est équipé de trois ensembles d’états Fail*TC, IncAT¢
et Pass“TC. Les états QATC sont des états symboliques (s, Z) tels que s € S et Z € ®(C).O

Approche de génération

L’approche de génération de tests digitaux et analogiques que nous introduisons par
la suite se décompose en deux phases. La premiére phase, présentée dans la section 10.4,
consiste a dériver des test abstraits et squelettes. Cette dérivation est basée sur 1'utilisation
de I'automate de simulation. Les tests ainsi générés ne sont pas directement exploitables
par le testeur. La deuxiéme phase consiste, a extraire a partir des tests squelettes, des cas
tests temporisés exploitables par le testeur. Pour le testeur digital, cette phase est présentée
dans la section 10.5 et elle repose sur l'utilisation des diagnostics temporisés de bornes.
Pour le testeur analogique, cette phase est présentée dans la section 10.6.
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10.4 Dérivation de cas de test abstraits et squelettes

10.4.1 Hypothéses de test

Par la suite et dans le cas d'un testeur digital, nous supposons que les bornes des
contraintes sur la spécification sont exprimées en nombre de ticks. Dans le cas contraire,
si une unité de temps correspond a n ticks, alors toutes les bornes des contraintes sont
multipliées par n. De plus, nous supposons que les cas de test (temporisés, squelettes et
abstraits) sont de simples arbres tels qu’il existe un seul état étiqueté par Pass et tout état
n’ayant pas de verdict se trouve sur le chemin qui mene vers [’état Pass. Dans le cas ou il
existe plusieurs états Pass, le test est décomposé en plusieurs cas de test comme le montre
la F1G.49.

TSV
x < 3/7%/—

?other

Tother

FiG. 49: Décomposition de test.
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10.4.2 Automate de simulation

Nous rappelons ici 'automate de simulation (graphe de simulation dans [145]) introduit
par Tripakis |145| en vue de son utilisation pour la génération de test.

Considérons un TA A = (5, s¢, 2, C, —). Rappelons qu’une zone de A est un ensemble
d’états H = {(s,v)|| v € Z} avec s € S un état de A, Z € ®(C') un polyedre et v € V(C)
une valuation (section 7.2.1). H est noté simplement (s, Z).

Soient H = (s, Z) une zone, t = (s,a, Z’,r, s') une transition de A et ¢ > ¢pa(A) une
constante naturelle. La cloture du successeur temporel de H est définie par :

post (H,t) = {(s', close((Z N Z)[r := 0])T, ¢))}

Intuitivement, post.() contient tous les états et leurs états c-équivalents atteignables a
partir des états de H, en faisant une transition discréte, puis en laissant le temps s’écouler.
Remarquons que post.(H,t) est aussi une zone.

Maintenant, 'automate de simulation SA(A,c) associé & A de cloture ¢ > ¢paz(A)
est Pautomate défini par : les états de SA(A,c) sont des zones. Son état initial est
Hy = (sg, zero!). Les transitions de SA(A,c) sont générées en utilisant une recherche en
profondeur partant de Hy. Pour un état H; = (s;, Z;) de SA(A, ¢) déja généré et I’état suc-
cesseur H; 1 = (8i11, Ziy1) = post.(H;, t;) # 0 avec t; = (84, a3, Zi, 14, Si11) une transition
de A:

S’il existe un état déja généré H; tel que H;; C H; alors H; &, H; est une transition
de SA(A,c).
Sinon H; %% H, ., est une transition de SA(A, c).

al an

Soient ¢ une séquence temporisée de TW(X;) et m = (s9, Zo) — (851, 21) -+ — (Sn, Zn)
un chemin de SA(A, c). o est dite inscrite dans 7 s'il existe une computation r = (3,7) de
A sur o telle que pour tout i € [0,n], v; € Z;.

Lemme 12 Soient A un TIOA et SA(A,c) son automate de simulation. Alors :
1. L’ensemble des états et des transitions de SA(A,c) est fini.

2. A admet une computation sur o telle que event(o,) = s € S ssi il existe un noeud de
SA(A,c) de la forme (s, Z) (accessibilité d’un état s est préservée dans SA(A,c)).

3. Pour tout chemin m de SA(A,c), il existe une séquence o inscrite dans 7.

4. Pour toute o admettant une computation de A, il existe un unique chemin m tel que
o est inscrite dans .

En pratique, SA(A,c) est de taille raisonnable et peut étre exploité dans des outils de
vérification et de test [145].
Preuve. La preuve est donnée dans [145].

Le corollaire suivant découle de la définition de ’automate de simulation.



10.4. DERIVATION DE CAS DE TEST ABSTRAITS ET SQUELETTES 161

Corollaire 10 Si A est événementiellement déterministe alors SA(A, ¢) est déterministe.
]

10.4.3 Cas de test abstraits et squelettes

Considérons un TIOA A. Selon I'approche adoptée par le testeur, il est possible de
définir une stratégie de génération exploitant directement la spécification A?. Dans ce cas,
les tests générés portent sur 'ensemble des comportements de A. Il est aussi possible de
définir une stratégie de génération guidée par un objectif de test T'P. Dans ce cas, les
tests portent uniquement sur les comportements de A||TP. Par la suite, S dénotera soit la
spécification A, dans le cas d'une stratégie de génération directe, soit le produit synchrone
de A et TP, dans le cas d'une stratégie de génération orientée objectif de test.

Pour pouvoir générer des cas de test pour S, on doit disposer d’'une méthode pour
décider de I'accessibilité des états de S. Or, un chemin de S n’admet pas forcement une
computation et ainsi ses états ne sont pas toujours accessibles. Nous proposons d’utiliser
l'automate de simulation SA(S,¢) associé a S. D’aprés le lemme 12, SA(S, ¢) donne une
représentation finie de I’espace des états accessibles de S. De plus, tout chemin de SA(S, c)
admet une computation de S et toute computation de S est inscrite dans un chemin de
S. Comme SA(S, c) est un automate non temporisé, il est possible d’utiliser des méthodes
de génération classiques (TT, W, Wp, UIO,...) pour générer des cas de test. Les cas de
test ainsi générés sont abstraits. Notons par AT'C)(S) 'ensemble des cas de test générés
par la méthode M, M étant 'une des méthodes citées auparavant. Puisque S est événe-
mentiellement déterministe alors, selon le corollaire 10 et pour tout ATC € ATCy(S), il

existe un unique test squelette ST'C' tel que si (s1, Z1) —arc (82, Zs) alors s, MSTC S9.
STC(S) dénotera I'ensemble des cas de test squelettes ainsi construits a partir des cas
de test abstraits de AT'Cy(5).

Les tests abstraits ou squelettes ne peuvent pas étre utilisés directement comme des
tests pour S, du fait qu’ils ne déterminent pas les instants de réalisation des actions. Dans
la section suivante, nous utiliserons les tests squelettes pour générer des tests directement
exploitables par le testeur.

Notons finalement qu’'un élément de STC)(S) peut étre calculé a la volée sans
construire l'automate de simulation et qu’il est possible d’appliquer des critéres de couver-
ture pour SA(S, ¢) pour sélectionner 1’ensemble ST'Cj/(S). Nous renvoyons le lecteur a la
section 11.1 pour plus de détails sur les critéres de couverture.

2TLe testeur peut, par exemple, opter pour une couverture des transitions ou des états de A.
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10.5 Dérivation de tests digitaux

Dans la section précédente, nous avons montré comment générer des cas de test sque-
lettes pour S a partir de 'automate de simulation. Maintenant, nous montrons comment
générer des test pour un testeur digital & partir d’'un test squelette STC € STC)(S).
Comme nous 'avons dit auparavant, un cas de test temporisé (statique) est suffisant pour
un testeur digital. Rappelons que STC est un simple arbre qui ne contient qu’un seul
état étiqueté par Pass. Nous assumons que ST'C est borné. Ceci du fait que le test est
une expérience bornée. Dans le cas ou un ST'C' n’est pas borné, on ajoute une contrainte
supplémentaire qui borne le temps global sur la transition dont 1’état de destination est
Pass

L’algorithme de génération des test digitaux (des cas de test temporisés) a partir d’un
cas de test squelette est donné dans Fi1G.51. L’idée de l'algorithme est la suivante : a
partir de STC, on considére le chemin p = t;...t, qui méne vers 'état Pass tel que
ti = (8i—1, Zi, 04,74, 8), © € [1,n]. Les hypothéses formulées au début de la section 10.4
impliquent que les états sans verdict de ST'C sont les états (s;);co,n—1] de p. Pour le chemin
p, on génére les diagnostics temporisés de bornes (o) associés & p définis dans le chapitre
7. Pour chaque o, on décore les différentes branches de STC' par les verdicts qui découlent
de cette derniére.

L’entrée de I'algorithme est un ST'C. En sortie, 'algorithme génére entre 1 et 2(n + 1)
cas de test temporisés ou n est la longueur du chemin p de ST'C' qui méne vers un verdict
Pass. Nous commentons I'algorithme pour la génération de TTC* = (S*, sk, ¥F Ck —),
avec k € [1,2(n+1)].

TTCF est initialisé aux états, alphabet de STC. 11 utilise une horloge globale h. Au
lancement de 'algorithme, 'ensemble de ses transitions —* est vide. Les états verdicts de
TTC* (Pass®, Inc® et Fail*) correspondent a ceux de STC (ligne 2). L algorithme calcule
des diagnostics temporisés de bornes (O-k)ke[172(n+l)], ainsi que les computations associées
((3,V))kep1.2(ns1y du chemin p (ligne 3). Les transitions t; = (sy_1, Zi, a;, 7, ;) du chemin
p qui ménent vers le verdict Pass sont ajoutées a TTC*, en remplacant la contrainte Z;
et la mise a jour r; par Z; := (h = time(a¥)) et r; = 0, pour i € [1,n] (lignes 5 et 6). Ceci
correspond aux instants d’occurrences des événements qui ménent vers le verdict Pass.

Les étapes suivantes de l'algorithme correspondent a la décoration de TT'C* par les
verdicts Fail et Inc. Dans un état courant s; de TT'C*, chaque transition sortante de s;
dans ST'C est examinée pour déterminer le verdict. Pour ce faire, on commence a affecter
(s4,vF) & la zone H; (ligne 9). vF est alors confondue avec le polyédre qui ne contient que
vF. Pour toute transition t = (s;, Z, a, 1, s) €E—grc sortante de s;, on réalise les opérations
suivantes (ligne 10) :

1. On calcule le successeur, noté H, de H; par t dans le but de déterminer tous les états
atteignables a partir de s; par la transition ¢ (ligne 11).

2. Si I'état destination s de la transition ¢ n’est pas un état qui meéne vers le verdict
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SEENA

Entrée : Un cas de test squelette STC = (S5TC s57¢ 35TC OSTC  on0).
Sortie : Cas de test temporisés (TTC* = (S*, sk, ©F C*, — k) ) ke[1,2(n+1)]-
Données : L'unique chemin p = t;...t,, de STC qui méne vers le verdict

Pass tel que t; = (s;_1, Z;, 05,73, 5;), 1 € [1,n]. (H;)icjon—1) et H des zones.

/¥ s = Sch *
Début

/* Initialisation des TTC* */

Pour k de 1 4 2(n + 1) Faire
Sk = §STC gk — gSTC yik — $3STC Ok — () 5 = ),
Inc® = Inc, Pass® = Pass et Fail® = Fail.

/* Calcul de diagnostics temporisés de bornes associés a p */

Calculer les 2(n + 1) diagnostics temporisés de bornes (ak)ke[m(nﬂ)}
associés a p, ainsi que leurs computations relatives ((5, %))req1,2(n+1))-

/* Par la suite v/f sera confondue avec le polyédre
Nsecsre(@ = vf(x)), pour tout i € [0,n], k € [1,2(n+1)] */

Pour £ de 1 a 2(n + 1) Faire
Pour i de 1 & n Faire
Ajouter (s;_1, h = time(o¥),a;,0,s;) & —,

Pour £ de 1 4 2(n + 1) Faire
Pour i de 0 & n — 1 Faire
H; = (Sia Vzk)
Pour t = (s;, Z,a,r,s) €E—grc Faire
Calculer H = (s, Z") = post(H;, t).
Si s # s;11 Alors
Ajouter (s;,min(Z',h) < h < max(Z' h),a,0,s) & — .
Sinon Si a est une réception Alors
Ajouter (s;, min(Z',h) < h <vf(h),a,0,s") & —.
Ajouter (s;,vF  (h) < h <max(Z' h),a,0,s%) a — .
Ajouter s' et 5% a Inc”.

Fin

F1G. 50: Algorithme de génération des tests digitaux.
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S STC

x>5/%/—

z<5/la/y:=0 z2>5/le/— z<5/7

Inc

z>3Ny<4/7/— ?other
e >3Ay<4//lb/— O O
Pass Fail

Fia. 51: Spécification et cas de test squelette.

Pass (les états qui ménent vers le verdict Pass sont les s;, i € [0,n—1]), alors s a un
verdict Inc ou Fail (ligne 12). Dans ce cas, on calcule le temps minimal et maximal
a partir de H; pour atteindre s. Ainsi min(Z’,h) = d (resp. max(Z',h) = d') si
d < h<dAn /\h#’yecsm(x —y < ¢yy) est la forme canonique de Z et on ajoute
la transition (s;, min(Z',h) < h < max(Z',h),a,0,s) & — (ligne 13). s garde son
verdict initial.

3. Dans le cas contraire (s = s;41), soit I’événement a est une réception ou une émission.
Rappelons que les hypothéses formulées sur le cas de test interdisent le choix entre
une sortie et une entrée et celui-ci est input-complet dans un état ot une réception
est possible. Si ¢’est une émission, dans ce cas c’est le testeur qui la controle et on n’a
pas besoin d’ajouter un verdict Inc pour les autres états de H. Si c¢’est une réception,
les instants d’occurrences selon h compris entre [min(Z’, h), max(Z', h)| vérifient les
contraintes de ¢, mais ne peuvent pas tous conduire a I'état Pass. Dans ce cas, on
ajoute les deux états s' et s a S* et les deux transitions (s;,min(Z’,h) < h <
vE o (h),a,0,s') et (s;,vF  (h) < h < maz(Z' h),a,0,s*) & —. s* et s* seront donc
dans Inc® (lignes 14-17).

Notons finalement que pour montrer que les traces d'un STC sont incluses dans I'implan-
tation, il suffit que I'exécution des 2(n+ 1) TTC* associés STC donne toujours un verdict
Pass.

Exemple d’application. Considérons la spécification S de la F1G.51. Un cas de test
squelette généré a partir de l'automate de simulation associé a S est donné dans F1G.52.

L’un des diagnostics temporisés de bornes du chemin menant a Pass est 0 = (7a,5).(7b,9).
Le cas de test temporisé associé a cette trace est donné dans F1G.52. L’événement 7other
spécifie toutes les réceptions autre que celles renseignées ou des réceptions a des instants
en dehors des intervalles des réceptions renseignées.
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T1TC

h <5/%/—
Inc

h>5/%/— ?other
h=5/%/—
Inc Fail
5<h<9/?%/— ?other
Inc Fail
h=9/7/—
Pass

Fia. 52: Cas de test temporisé.

10.6 Dérivation de tests analogiques

Dans le but de réduire 1’explosion combinatoire des nombres de tests, nous proposons
dans cette section une méthode pour générer des tests analogiques (adaptatifs) a partir
d'un STC € STCy(S). Ce dernier sera utilisé comme un guide des fonctionnalités que le
testeur doit réaliser. L’exécution d’un test analogique est vu comme un algorithme.

L’idée de la méthode de génération est la suivante. Etant un STC qui peut étre qua-
lifié de statique, le testeur interagit avec I'IUT selon les comportements décrits dans le
STC et retourne un verdict associé a I'exécution du STC'. Le verdict annoncé dépend des
interactions et de I’état courant du testeur dans le STC.

La F1G.53 illustre 'algorithme de génération. L’entrée de 1’algorithme est un test sque-
lette. La sortie est un verdict (Fail, Pass, Inc). L’algorithme considére I'unique chemin
p qui meéne vers le verdict Pass, un chemin symbolique S(p), ainsi que des zones H;
i € [0,n — 1] et H. La premiére phase de 'algorithme initialise les données utilisées. H
est initialisée a 1’état initial de ST'C' et a la valuation nulle 1 (ligne 1), ce qui correspond
a l'instant de démarrage du testeur. S(p) est initialisé au chemin symbolique post/pred
stable associé & p (voir section 7.2.2).

Dans l'itération ¢, ¢ € [0, n—1], la zone courante est H; = (s;, ;). D’aprés les hypothéses
formulées sur les cas de test, dans un état donné, soient toutes les transitions sortantes
sont sur des événements de réceptions (s; est un état d’attente), soit une seule transition
sortante sur un événement d’émission. Dans ce dernier cas, I’état destination ne posséde
pas de verdict.

Si s; est un état d’attente alors le testeur recoit un événement b aprés d unités de
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Entrée : Un cas de test squelette STC = (S57C s57¢ 35TC OSTC o).
Sortie : Un verdict
Données : L'unique chemin temporisé de STC' qui méne vers le verdict PASS
p =ty tn, ti = (Si—1, Zi, i, 73y 8;), @ € [1,n], un chemin symbolique
S(p) = ottt = (HI_y = (5i-1, Z1—y)s a5, H] = (s1, Z1)), H et

(H; = (i, v4))icjon—1] des zones /* 5o = s57C */
Début

/* Initialisation des TTCy, */
1. H() = (80, 1/0)
2. Initialiser S(p) au chemin symbolique post/pred stable associé a p.
3. Pour i de 0 a n — 1 Faire

/* Les transitions sortantes de s; sont étiquetées par une réception */
4. Si s; est un état d’attente Alors
5. Recevoir 1’événement b, aprés d unités de temps, correspondant

a la transition t = (s;, Z,a,r, s) E—grc

6. Hiiy = (s, (v;+d)[r :=0]) /* Nouvel état atteint par la réception de ba d */
7. H = post(H;,t) /* calcul de tous les états atteignables par ¢ dans STC */
8. Si HN H; 1 =0 Alors /* b n’est pas un état atteignable par ¢ */
9. Retourner Fail
10. Sinon /* b est un état atteignable par t */
11. Si s posséde un verdict Alors /* s ne méne pas & Pass */
12. Retourner verdict s
13. Sinon /* Dans ce cas, s = s;41 ¥/
14. Si Hi.1NH, =0 Alors
15. Retourner Inc

/* La transition sortante de s; est étiquetée par une émission */
16. Sinon
17. Calculer les diagnostics temporisés de bornes (O'k)ke[og(n_’_l)}
associés au symbolique S(p)

18. Choisir d parmi {of (h) —vi(h)| k €]0,2(n+1)]}
19. Emettre a correspondant a t = (s;, Z, a,r,s) E—grc aprés d unités de temps.
20. Hi—l—l = (82‘4_1, (Vz' + d) [T = 0])
/* Mise a jour du chemin symbolique */
21. H ,=H
22. Pour j de : + 2 4 n Faire
23. HY = post(H}_,,t;) N Hj

Fi1G. 53: Algorithme de génération des tests adaptatifs.
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temps aprés la derniére action (ligne 5). Comme la spécification est événementiellement
déterministe, alors la transition ¢ correspondante a 1’événement b est définie d’'une maniére
unique. Aprés cette réception, le testeur change d’état en mettant a jour H;,; (ligne 6). Il
calcule tous les états atteignables a partir de H; par t (ligne 7). Deux cas se présentent :

1. HN H;;1 = 0. Dans ce cas, la réception de b aprés d unités de temps n’est pas
atteignable & partir de la zone courante H;. Le verdict dans ce cas est Fail (lignes
8,9)

2. H;.y est atteignable a partir de H;. Si I’état s posséde un verdict, ce dernier est
retourné (lignes 11,12). Sinon, s n’a pas de verdict, ce qui implique que s fait partie
du chemin qui méne vers Pass et par la suite s = s;,1. Vu que le testeur essaie
d’atteindre I'état Pass et que tous les états de H ne ménent pas forcement a cela, on
vérifie que H; 11 N H],, n'est pas vide. En effet, S(p) est post-pred stable, donc tout
élément de H; admet un successeur. Donc, si H;41 N H{,, est vide, on déduit que la
réception de b a d est permise, mais elle ne permet pas d’atteindre ’état Pass. Le
verdict dans ce cas est Inc (lignes 13-15).

Dans le cas ou s est un état émission, le testeur commence par calculer les diagnostics
temporisés de bornes associés au chemin S(p) (ligne 17). Notons qu’entre temps S(p) peut
se retrouver changé par rapport a sa premiére valeur (& cause des mises a jour des lignes
21-23). L’émission de I’événement par le testeur ne se fait pas aléatoirement, mais selon
un délai qui coincide avec I'un des diagnostics temporisés de bornes déja calculés (lignes
18,19). Ainsi, le testeur, au lieu de choisir n’importe quel instant possible d’émission de a,
choisit un instant qui coincide avec un diagnostic temporisé de bornes. H;,, est alors mise
a jour (ligne 20). Finalement, le chemin symbolique S(p) est mis a jour par le calcul des
nouvelles zones post-pred stables qui ménent vers 1'état Pass (lignes 21-23).

L’algorithme est exécuté plusieurs fois pour le méme STC. Une condition suffisante
pour l'arrét de l'exécution est la couverture des diagnostics temporisés de bornes de p.
Dans ce cas STC est couvert par I'implantation.

Heuristique

Dans le cas d'une émission par le testeur, I'algorithme de la F1G.53 calcule, a chaque
étape, les diagnostics temporisés de bornes du chemin symbolique S(p) actualisé, puis choi-
sit un instant qui coincide avec un diagnostic de bornes. Une autre alternative a ce calcul
répétitif, est le choix d’un d correspondant au délai minimal ou le maximal pour atteindre
H , a partir de H;. Certes, la complexité de I’algorithme diminue mais en revanche, elle

ne garantit pas la couverture des diagnostics de bornes et par la suite l'inclusion des traces
de STC dans celles de 'implantation.



168 CHAPITRE 10. CADRE FORMEL POUR LE TEST DE CONFORMITE

10.7 Comparaison

On distingue les travaux portant sur la définition de la conformité de ceux qui proposent
des méthodes de génération.

10.7.1 Définition de la conformité

Lorsque la spécification est supposée input-compléte, la relation ioco; est équivalente a
I'inclusion des traces. Dans [38], une relation tiocoy, est introduite pour définir la notion de
conformité des systémes de transitions étiquetés temporisés (TLTS). Les TLTS sont une
classe réduite des TAs qui considére une seule horloge remise a zéro dans chaque transition.
La relation la plus proche a ioco; est la relation tioco définie dans [92]. La relation tioco
permet de tester le silence des implantations. Il est clair qu'une implantation ‘oco; est
tioco et inversement. Cependant, la définition de tioco est basée sur une séparation entre le
passage du temps et 'occurrence des événements. C’est un choix pragmatique. Cependant,
nous pensons que l’association entre I'instant d’occurrence et la réalisation d’un événement
est plus naturelle et appropriée au test des systémes temporisés vu que le testeur ne sera
amené qu’a appliquer une action a un instant absolu et observer une action a un instant
donné. De plus, comme nous allons le voir par la suite, cette séparation a une conséquence
sur la taille des cas de test temporisés générés.

10.7.2 Deérivation de tests

L’approche présentée dans [92| est la plus proche de la notre. Krichen et al. |92| pro-
posent une méthode de dérivation de tests digitaux et analogiques, basée sur une analyse
symbolique, pour une spécification modélisée par un automate temporisé avec urgence,
non-déterministe et non-observable. Certes, le modéle adopté est plus riche, cependant la
méthode proposée souffre des problémes suivants :

1. La méthode de génération des tests digitaux consideére les “ticks” de I’horloge comme
des événements observables. Une conséquence directe de ce choix est la présence de
chaines de “ticks” ce qui augmente considérablement la taille des tests ainsi géné-
rés comme établi dans [92] : “Digital-clock test can sometimes grow large because
they contain a number of “chains” of ticks”. Pour remédier a ce constat, les auteurs
proposent une heuristique pour compacter les chaines de ticks ce qui ne donne pas
toujours un test minimal pour un test transformé : “Reducing the size of test repre-
sentations is a non-trivial problem in general, related to compression and algorithmic
complexity theory”.

2. Le choix par le testeur des instants d’émissions est aléatoire aussi bien pour les
tests digitaux qu’analogiques. En conséquence, le nombre de tests générés est trés
important comme on peut le constater dans I’exemple d’application donné dans [92] :
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“We have obtained 68, 180, 591, and 2243 tests for depth levels 5, 6 , 7 and 8,
respectively”

Ces problémes n’apparaissent pas avec notre approche du fait de I’association entre 1'occur-
rence d'un événement et son instant d’occurrence et I'utilisation des diagnostiques tempo-
risés de bornes comme une base pour le choix des instants d’émissions. Comme nous ’avons
montré auparavant, l'inclusion des traces de I'implantation dans celle de la spécification
peut étre montrée par les traces associées aux diagnostiques de bornes.

Une extension de la théorie du test pour les machines de Mealy dans le cas des sys-
témes temps réel a été proposée par Springintveld et al. [141|. Les auteurs proposent une
discrétisation de I’'automate des régions. La discrétisation proposée tient compte du nombre
d’horloges utilisées ainsi que des contraintes temporelles. A partir du modéle généré, ils
génerent des cas de test temporisés. Cette extension conduit a un ensemble fini et complet
de tests mais la méthode est fortement exponentielle et non utilisable en pratique.

Une autre méthode pour générer des tests pour un automate temporisé déterministe
discret est donnée par En-Nouaary et al. dans [54]. Les auteurs construisent un automate
grille a partir de l'automate des régions et utilisent la méthode Wp pour la génération en
assurant une bonne couverture de la spécification initiale. Cependant, le nombre de tests
générés est important.

Dans [89], les auteurs considérent le modéle des automates temporisés discrets. Ce
modeéle est transformé en un automate non-temporisé mais ayant deux événements spéciaux
sur les horloges : “set” et “expire”. L’avantage de la méthode est la limitation de I’explosion
combinatoire. Cependant, cette approche peut générer des tests non-exécutables avec les
événements “set” et “expire”.

Dans [45], une horloge implicite est utilisée. Le modéle de base est 'automate temporisé
discret. Cette approche a trois limitations : le temps est discret, ce qui restreint les systémes
considérés, le test concerne seulement les domaines du temps (et non pas un événement
se produisant & un instant précis) et finalement, le nombre de tests générés peut étre
important.

Dans [49], la spécification du systéme est basée sur le graphe de contraintes. A partir
d’un modéle de fautes, les auteurs définissent un critére de test et générent des tests selon
ce critére. L’utilisation du graphe de contraintes ne permet d’exprimer que les délais entre
deux événements successifs.

Dans [105], la génération se fait & partir d’une logique temporelle avec une arithmétique
basée un temps discret.

[71] propose une méthode de génération basée sur “must/may” tragabilité. Les auteurs
proposent d’abord de tester la correction des états et des transitions de I'implantation.
Pour cela, la spécification est transformée en FSM et la méthode UIOv est utilisée. Pour
la correction des contraintes des transitions, les auteurs adoptent un modéle de fautes et
utilisent la “must /may” tragabilité méthode pour générer des tests.
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[117] considére des automates a enregistrement d’événements, une sous-classe des au-
tomates temporisés et utilise un “must/may” préordre.

Dans |70], les auteurs proposent d’utiliser I'outil Uppaal pour générer I'exécution de
cumul temporel minimal pour atteindre un état donné.

Un probléme majeur de ces méthodes est le nombre important de tests générés méme
dans le cas d’'un modéle discret.
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Test ouvert
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La couverture des tests exécutés par le testeur est un concept de mesure de la qua-
lité du test effectué. Dans le contexte des systémes non-temporisés, plusieurs critéres de
couverture ont été définis. Une des conséquences du choix d’un critére de couverture est
la définition d’une méthode de génération propre au critére considéré (états, transitions,
variables,...). En conséquence, le changement du critére implique le changement de la mé-
thode de génération’. Nous expliquons ce constat par le fait que la couverture de structure
ne repose pas sur un formalisme bien défini. Dans le cas ot un critére de couverture est
défini dans un formalisme donné, il est alors possible de définir une méthode de génération
basée que ce formalisme et d’appliquer la méme méthode de génération, indépendamment

'Par exemple, une méthode de couverture de variables ne peut pas étre appliquée & un critére de
couverture de transitions ou d’états.
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du critére que le testeur veut considérer pour une spécification donnée. Dans ce chapitre,
nous introduisons :

1. Une formalisation de la notion de couverture structurelle basée sur le coloriage de
couverture. Un coloriage de couverture est une fonction qui associe a chaque élément
(état ou transition) d’un graphe, (i) une couleur qui détermine le groupe d’apparte-
nance de I’élément et (ii) un ensemble friend() qui détermine les couleurs amies a un
élément donné. Nous définissons alors un critére de couverture structurelle comme
étant une famille (un ensemble) de coloriage de couverture. Comme résultat, nous
montrons que la plupart des critéres de couverture définis dans la littérature peuvent
étre représentés par une famille de coloriages de couverture.

2. Une modélisation uniforme des différents types et approches de test. Cette modélisa-
tion est basée sur le modele CS introduit dans la partie II. La méthodologie retenue
est celle des algorithmes génériques de génération (gga). Elle est basée sur la défini-
tion d’un critére de couverture sous forme d’une famille de coloriage. Comme résultat
final, nous introduisons la notion du test ouvert, ainsi que 'activité du test ouvert.

11.1 Couverture structurelle

11.1.1 Critéres de couverture

Etant données des implantations (I;) des spécifications (.5;) et une relation de satisfac-
tion R qui caractérise I'ensemble des implantations valides par rapport a R, vérifier que
“(I;) sont R valides (.S;)” consiste a vérifier que (I;) possédent un ensemble de comporte-
ments définis par R. Or, cet ensemble est généralement infini, en particulier lorsque (S;)
contiennent des cycles/boucles. Sachant que le test est une expérience finie, il est alors im-
possible de générer une suite finie et compléte de test pour une relation donnée. Cependant,
une implantation peut étre R valide a un certain degré. Le testeur opte, en général, pour
une stratégie de génération qui permet de couvrir la spécification d’une certaine fagon. Ceci
permet d’avoir un certain degré de confiance dans I'activité du testeur.

Dans le contexte des systémes non-temporisés, plusieurs critéres de couverture ont été
définis comme les couvertures de transitions, d’états, de variables et de chemins. Nous
appellerons ces couvertures, des couvertures structurelles. Dans le contexte des systémes
temporisés, I'espace d’états est infini. Un critére de couverture essaie, dans ce cas, de couvrir
une abstraction de cet espace d’états que ce soit le graphe des régions [141] ou le graphe
de partitions [117]. Nous appellerons cette couverture, une couverture comportementale.
Généralement, pour les systémes temporisés, on combine les deux types de couvertures :
structurelle et comportementale.

Nous rappelons ici quelques critéres de couverture structurelle utilisés pour le test des
protocoles |32, 70, 117, 141, 148|. Pour les travaux relatifs au test logiciel se référer a
[14, 159].
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Soient A = (S,s0,L,C, P, V,Vy, Pred, Ass,—) un ETIOA modélisant un protocole
et T'S une ensemble de chemins de A de I’état initial.

Définition 52 (Couverture d’états) T'S satisfait le critére de couverture des états de
A si pour tout élément de S, il existe au moins un chemin de T'S qui le traverse. a

Définition 53 (Couverture de transitions) T'S satisfait le critére de couverture des
transitions de A si pour tout élément de —, il existe au moins un chemin de T'S qui le
couvre. (]

Définition 54 (Couverture de chemins) 7'S satisfait le critére de couverture des
chemins de A si tout chemin p de A est couvert par au moins un chemin de T'S. O

Définition 55 (Couverture de variables (Définition-utilisation)) Etant  donnée
une variable v € C UV (horloge ou variable discréte), T'S satisfait le critére de couverture
de la variable v si T'Scouvre tous les chemins dans lesquels v est définie (v apparait dans
la partie gauche d’une affectation) et plus tard utilisée (v apparait dans la définition d’une
garde ou dans la partie droite d’une affectation). O

Intuitivement, si v est définie dans la transition t4 et utilisée dans la transition t,, alors le
triplet (v, t4,t,) est valide §'il existe un chemin de ¢4 a t,, dans lequel v n’est pas réaffectée.
TS couvre v si elle couvre tous les triplets valides de v.

-/ %a/z :==x -/le/- z>3/le/-

O, (1] (2] (3)

-/?b/z ==y -/1d/- z<3/'f/-

Fi1aG. 54: Couverture.

Quelle est la différence entre ces différents critéres? La couverture d’états considére les
chemins qui passent par chaque état. Ainsi, dans la F1G.54, il suffit d’un seul chemin
pour satisfaire ce critére. De méme, la couverture de transitions considére les chemins
qui passent par chaque transition. Ainsi, dans la F1G.54, il suffit de deux chemins pour
satisfaire ce critére. La couverture de chemins considére tous les chemins a partir de 1’état
initial. Ainsi, dans la F1G.54, une suite de chemins qui satisfait ce critére contient huit
chemins (comparer avec les deux chemins de la couverture de transitions). Finalement, la
couverture de variables considére les chemins ol une variable est définie puis utilisée et non
redéfinie entre une définition et une utilisation. Par exemple, dans la F1G.54, la variable z
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est définie pour la premiére fois dans les transitions qui partent de 1’état initial 0. Elle est
utilisée dans les gardes des transitions qui partent de 1’état 2. Cette couverture nécessite
alors quatre chemins. En effet, pour chaque définition de z, il y a deux utilisations de z
(les transitions qui partent de I'état 2).

Finalement, signalons que la définition de la couverture de chemins est une définition
informelle qui ne précise pas comment appliquer cette couverture pour un protocole ayant
un comportement infini. De plus, considérer des chemins infinis va a ’encontre de ’objectif
de la couverture qui tente de sélectionner une représentation finie de I’espace des traces.

11.1.2 Terminologies et définitions

Soient G = (N, E) un graphe orienté, color = {b,r,w,---} un ensemble de symboles
appelés couleurs. Un coloriage de G est une fonction de N U E vers color qui assigne a
chaque élément de N U E une couleur. Par la suite, nous utiliserons le terme élément pour
référencer un noeud ou un arc de G.

Définition 56 (coloriage) Un coloriage de G est une fonction col de NE(G) = NUE —
color. O

Pour simplifier, nous supposons que les coloriages considérés couvrent toutes les couleurs
de 'ensemble color : Ve € color, il existe e € NE tel que col(e) = c.

Définition 57 (coloriage ordonné) Un coloriage ordonné de G est une fonction col de
NE(G) = NUE ~ color x N. O

Un coloriage ordonné de GG est une fonction de N U E vers color x N qui assigne a chaque
élément de N U E une couleur, un rang. Tout coloriage ordonné col définit un coloriage
associé, noté coleoor, défini par : colegor(€) = ¢ si et seulement si col(e) = (¢, r).

Définition 58 Une fonction (amie) friend() est une fonction de color — 2% qui
assigne a une couleur ¢ un ensemble de couleurs amies de c. O

Une couleur de friend(c) sera dite amie de la couleur c. Finalement, nous étendons la
définition de coloriage et coloriage ordonné a un ensemble de graphes.

Définition 59 (coloriage distribué) Soient (G; = (N;, E;))icr un ensemble de graphes.
1. Un coloriage distribué est une fonction col : \J,c;(Ny U Ey) — color.

2. Un coloriage distribué ordonné est une fonction col : | J,c;(Ny U Ey) — color x N. O
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11.1.3 Coloriage comme critére de couverture

Avoir un modéle pour la couverture permet de présenter différents critéres d’une
facon uniforme et d’adopter la méme méthodologie de génération pour ces derniers. Nous
proposons de définir un critére de couverture comme un coloriage. Soit A un ETIOA. A
sera confondu, par la suite, avec son graphe associé.

Considérons un coloriage col de A et une fonction amie friend() associée a A. Le
principe d'un coloriage utilisé comme un critére de couverture est de séparer les éléments
de A en groupes de couleurs différentes puis de couvrir chaque groupe de couleur ¢ par une
suite 7'S(c) de chemins de A. En effet, 'ensemble des éléments de A (transitions ou états)
de méme couleur c¢ représente un comportement a couvrir. La maniére dont ces éléments
doivent étre couverts dépend de l'ensemble friend(c). Pour une couleur ¢, I'ensemble
friend(c) détermine les couleurs des éléments permises dans les chemins qui couvrent
c. En d’autres mots, aucun chemin qui couvre la couleur ¢ ne doit contenir un élément
(transition ou état) colorié par une couleur de color\(friend(c) U {c}). Formellement,

Définition 60 Soient ¢ une couleur, col un coloriage de A, friend() une fonction amie
associée 4 A et T'S(c) un ensemble de chemins de A de l’état initial. T'S(c) satisfait le
critére de couverture col pour la couleur ¢ si et seulement si :

1. Tous les chemins de T'S(c) sont exécutables.

2. Les couleurs des éléments qui apparaissent dans un chemin p € TS(c) sont dans

{c} U friend(c).

3. Pour chaque élément de A colorié par c, il existe un chemin p € TS(c) qui le couvre.

Intuitivement, 7'S(c) satisfait le critére col pour ¢ si les chemins de T'S(c) sont exécutables,
i.e. les différentes contraintes sont compatibles. Par exemple, dans le cas d’'un TIOA, cela
correspond a ce que tout chemin de T'S(c¢) admet des diagnostics temporisés. Remarquons
aussi que dans le cas ou A est un simple automate, tous les chemins sont exécutables. La
deuxiéme condition sur p € T'S(c) est que les couleurs des éléments formant p soient dans
{c} U friend(c). Finalement, tous les éléments de couleur ¢ sont couverts.

Définition 61 Soit T'S(c) un ensemble de chemins de A qui satisfait le critére de
couverture col pour la couleur c. La suite T'S(c) est dit exhaustive si T'S(c) contient tous
les chemins qui couvrent c. O

En régle général, si T'S(c) est exhaustive alors elle est infinie (di & la présence des boucles).
Exemple 11.1 Prenons le cas simple ou A est un automate de la F1G.55. Le coloriage col

associé a A est le suivant (I’état initial est ny) :
ni, €g, €7 et eg ont une couleur rouge.
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T2

Fia. 55: Coloriage de A.

e1 a une couleur bleue.
— Les autres éléments ont une couleur noire.
Supposons que friend(rouge) = {noir}. Considérons les trois suites de chemins suivantes :

1. T'Si(rouge) = {es.eq.65.€7.€5}
2. TSy(rouge) = {es.es.e7.es, e3.e4.6}
3. TS3(rouge) = {e;.eq.e7.e5}

On remarque que TSy (rouge) et T'Sy(rouge) satisfont le critére de couverture col pour la
couleur rouge. Cependant, T'S3(rouge) ne satisfait pas ce critére car la couleur de ey n'est
pas dans friend(rouge). T'S\(rouge) et T'Sa(rouge) ne sont pas exhaustives. Pour cette
exemple, il n’existe pas de T'S(rouge) exhaustive et finie. O

Corollaire 11 Les critéres de couverture transitions, états et chemins peuvent étre
représentés par un coloriage. O

Preuve. Pour les transitions, considérons le coloriage col; qui assigne le rouge a toutes les
transitions et le noir a tous les états tel que friend(rouge) = {noir}. Une suite T'S(rouge)
de chemins qui satisfait le critére col; correspond a la couverture de transitions. Pour
le critére d’états, cols inverse les couleurs (le rouge est assigné aux états et le noir aux
transitions). Pour les chemins, considérons col, qui affecte la couleur rouge aux transitions
et aux états. Une suite T'S(rouge) exhaustive qui satisfait le critére col pour rouge satisfait
la couverture des chemins. O

11.1.4 Coloriage ordonné comme critére de couverture

Nous proposons de définir un critére de couverture comme un coloriage ordonné. Soit
col un coloriage ordonné de A. Rappelons que col..,, est le coloriage associé a col défini
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par : coleor(€) = ¢ si et seulement si col(e) = (¢,r). Le principe d'un coloriage ordonné
utilisé comme un critére de couverture est de séparer les éléments de A en groupes de
couleurs différentes puis de couvrir chaque groupe de couleur ¢ par une suite T'S(c) de
chemins de A. De plus, cette suite doit vérifier que pour tout chemin p € T'S(c), la suite
des rangs de la restriction de p aux éléments de couleur c est croissante. Formellement,

Définition 62 Soient ¢ une couleur, col un coloriage ordonné de A et T'S(c) un ensemble
de chemins de A. T'S(c) satisfait le critére de couverture col pour la couleur ¢ si et seulement

1. TS(c) satisfait le critére de couverture coleoor pour la couleur c.

2. Pour tout p € T'S(c), pour tous les éléments e; et e; du chemin p (état ou transition),
tels que col(e;) = (c,1;) et col(e;) = (¢, r;), sie; apparait avant e; dans p alorsr; < r;.

Intuitivement, en plus de la satisfaction par T'S(c) du critére de couverture coleoor, les
rangs des éléments de couleur ¢ forment une suite croissante dans chaque chemin de 7'S(c).

Fi1G. 56: Coloriage ordonné.

Exemple 11.2 La F1G.56 illustre un exemple de coloriage ordonné col défini par (I’état
initial est nq) :

- nq, eg, €7 et eg ont une couleur rouge.
le rang de ny est 0, de eg est 1, de e est 2 et de eg est 3.
e1 a une couleur bleue et un rang 0 (non représenté dans F1G.56).
Les autres éléments ont une couleur noire et un rang 0 (non représenté dans F1G.56).

Supposons que friend(rouge) = {noir}. Considérons les deux suites de chemins suivantes :
1. T'Si(rouge) = {es.e4.€5.€7.€58}
2. TSy(rouge) = {es.es.e7.e5.€4.64}

On remarque que T'Si(rouge) et TSy(rouge) satisfont le critére de couverture colegor
pour la couleur rouge (le méme coloriage que dans la F1G.55). Cependant T'Ss(rouge)
ne satisfait pas le critére col du fait que e7, dont le rang est 2, apparait avant eg de rang 1. O
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Corollaire 12 Les critéres de couverture transitions, états, chemins et variables peuvent
étre représentés par un coloriage ordonné. O

Preuve. Pour les trois premiers critéres, on choisit col tel que le rang de tout élément soit
égal a 0 et on construit col..,, comme cela est indiqué dans la preuve du corollaire 11.
Considérons maintenant le critére de couverture de variables et soit v une variable de A.
Notons par D, I'ensemble des transitions ou v est définie et U, I'ensemble des transitions
ot v est utilisée. Pour tout élément e de D,, nous définissons le coloriage ordonné col,
donné par :

1. col.(e) = (rouge, 1)
2. col.(e1) = (rouge,2) pour tout élément e; de U,,.
3. col.(e3) = (bleu,0) pour tout élément ey de D, tel que e # es.
4. col.(e3) = (noir,0) pour tout autre élément.
5. friend.(rouge) = {noir}.
Soit T'S.(rouge) un ensemble de chemins qui satisfait le critére col, pour la couleur rouge.

La suite (T'Sc(rouge))cep, satisfait le critére de couverture de I'ensemble (col.)eep,. Elle
satisfait aussi le critére de couverture des variables. O

11.1.5 Comment définir un coloriage et un coloriage ordonné

La définition d’'un coloriage col et d'un coloriage ordonné col’ est générale. Lors de
I'utilisation de col et col’ comme critéres de couverture, certaines régles de définition doivent
étre respectées :

1. Dans le cas ol on veut couvrir une transition e de couleur ¢ € color, col (resp. col’)
doit affecter une couleur a I’état destination de e (dst(e)) dans friend(c) U {c}. La
méme remarque pour 1'état source de e (src(e)).

2. Dans le cas ot on veut couvrir un état e de couleur ¢ € color, il doit exister au moins
une transition e’ telle que la couleur de €’ et de src(e’) sont dans friend(c) U {c}.

3. Dans le cas de col’, le rang de toute transition e doit étre inférieur ou égal au rang
de dst(e) et supérieur ou égal au rang de src(e).

En général, pour définir un critére de couverture comme un coloriage, on choisit trois
couleurs : rouge, bleu et noir. La couleur rouge définit les comportements a couvrir. La
couleur noire définit les comportements autorisés (friend(rouge) = {noir}). Enfin, la
couleur bleue définit les comportements non autorisés 2. En pratique et comme nous allons
le voir dans la section 11.2, les comportements a couvrir portent sur les états.

2Dans certains cas, plus d’une couleur est & couvrir et par conséquent, une famille (ensemble) de
coloriages peut étre utilisée.
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Finalement, signalons que la couverture d'un élément d’une couleur donnée, avec les
conditions citées dans les définitions 60 et 62, n’est pas toujours possible du fait du “mauvais
choix” du coloriage.

11.1.6 Conclusion

Dans cette section, nous avons introduit le coloriage et le coloriage ordonné. Un co-
loriage est une fonction qui assigne a chaque élément (transition ou état) d’un graphe G
une couleur. L’ensemble des éléments de G de méme couleur ¢ représente un comporte-
ment a couvrir. La maniére dont ces éléments doivent étre couverts dépend de 'ensemble
des couleurs friend(c) amies a c. L’ensemble friend(c) définit les couleurs des éléments
permises dans les chemins qui couvrent c. En d’autres mots, aucun chemin qui couvre
la couleur ¢ ne doit contenir un élément (transition ou état) colorié par une couleur dans
color\ friend(c). Le coloriage ordonné étend le coloriage en assignant un rang aux éléments.
Ce rang détermine l'ordre relatif d’apparition de I’élément. Nous avons aussi défini un cri-
tére de couverture comme un coloriage (resp. coloriage ordonné). Nous avons montré que
les coloriages ordonnés peuvent exprimer les critéres de couverture de transitions, états,
chemins et variables.

Cette facon simple de décrire un critére de couverture comme un coloriage a I'avantage
de définir un formalisme pour décrire les comportements a couvrir, indépendant de la
signification de ces comportements. Par conséquent, la méthode de couverture est aussi
indépendante de ces comportements.

Dans la section suivante, nous introduisons une méthodologie de génération de cas de
test basée sur les coloriages et le modéle CS, en vu d’introduire le concept du test ouvert.

11.2 Modélisation uniforme du test

Comme nous 'avons dit auparavant, I'utilisation des spécifications formelles fournit un
support pour 'automatisation de la génération des tests. Plusieurs modéles de base (LTS,
IOLTS,...) et langages de description (LOTOS, IF, UML,....) ont été proposés pour décrire
les protocoles et les comportements attendus par ces derniers d’'une maniére formelle. D
a la nature des protocoles (ou fonctionnalités) testés, le contexte actuel du test offre une
multitude de types de test : test de conformité, test d’interopérabilité, test dans le contexte,
dans le cas d’une entité communicante a travers son environnement, (test de robustesse,...).
Les facons pour tester les systémes communicants peuvent étre classées en deux groupes
de base. L’approche la plus naturelle, dite le test actif, dérive les tests a partir de la spécifi-
cation. L’autre approche, dite le test passif [1], contrairement a I'approche actif, ne génére
pas des tests mais plutot vérifie la validité d’une trace d’exécution d’une implantation (la
trace est une exécution valide de la spécification).

Cette diversité dans les types, les modéles et les approches traduit la spécificité des
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besoins. En effet, les différents types de test sont une conséquence de la composition des
systémes a tester et des architectures de test : la conformité considére seulement une entité,
tandis que l'interopérabilité et le test dans le contexte considérent plusieurs entités com-
municantes interagissant selon une architecture de test donnée. La multitude des modéles
de base se justifie par des besoins différents de spécification : les systémes ont des com-
portements événementiels, peuvent manipuler des données et étre soumis a des contraintes
temporelles. Que I'on soit dans le cadre du test actif ou bien dans le cadre du test passif,
nous sommes confrontés au méme probléme. Il s’agit d’'un probléme d’accessibilité d'un
état ou d’'une transition de la spécification.

Dans cette section, nous traitons le test des protocoles dans I'optique d’une approche
permettant d’appréhender les différents types et approches de test au sein du méme modéle
et avec la méme méthodologie. Le modeéle retenu est celui du modéle des systémes com-
municants CS. La méthodologie choisit est celle des algorithmes génériques de génération
(gga). Elle est basée sur la définition d’un critére de couverture sous forme d’un coloriage.
Nous montrons que le modéle CS est un modéle générique pour le test dans le sens qu’il
permet (i) de modéliser différents types de communication et d’architectures du test et (ii)
d’appliquer le méme algorithme générique de génération (gga) pour les différents types et
approches du test. Ce résultat nous motive a introduire le concept du test ouvert expliqué
dans la fin de cette section.

11.2.1 Meéthodologie des algorithmes génériques de génération

La majorité des algorithmes de génération de test est basé sur une recherche en profon-
deur d'un état ou d’une transition cible dans le graphe d’accessibilité. Il est alors possible
de définir un algorithme générique de génération pour les différents types de test. Dans
cette partie, nous montrons comment définir un tel algorithme. Par souci de simplification,
nous ne traitons pas le cas des coloriages ordonnés, mais 'approche présentée par la suite
reste valable dans ce cas.

Définition 63 Un systéme communicant sous test (CSUT) est un couple (S, col) tel que
S = (SP,SV,SVy, (M;)1<i<n, Top) est un CS et col est un coloriage de la sémantique de
S (C(S)). L’ensemble de tous les CSUTs est noté CSUT . O

Définition 64 Un algorithme générique de génération (gga) pour CSUT est un algorithme
qui calcule, pour tout (S,col) € CSUT, pour toute couleur ¢, un ensemble de chemins
TS(c) de ((S) tel que T'S(c) vérifie exhaustivement le critére de couverture col pour c. O

Un algorithme est gga si pour une couleur ¢, gga retourne une suite de chemins 7'S(c)
de ((S) qui satisfait col pour la couleur ¢ tel que T'S(c) est exhaustive. Un algorithme
gga ne dépend ni du CSUT considéré ni de la couleur choisie. Nous supposons seulement
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I'exhaustivité de 1’algorithme et non pas du résultat.

Dans la définition de CSUT, le coloriage col est associé a ((S), ce qui implique
sa construction. Or, en pratique, col est défini comme un coloriage distribué de
Comp(S) = Top U (M;)icpn- En conséquence, la construction de la sémantique du CS
n’est plus nécessaire. Dans le cas d’utilisation d’un coloriage distribué, la définition de gga
subit une légére modification.

Définition 65 Un algorithme générique de génération distribué est un algorithme qui cal-
cule, pour tout systéme S, pour tout coloriage distribué col et pour toute couleur c, un
ensemble de chemins T'S(c) de la sémantique ((S) de S tel que : pour tout A € Comp(S5),
T'Sa(c) satisfait le critére de couverture cols pour la couleur ¢, avec :

1. T'Sa(c) est la projection des chemins de T'S(c) sur l'alphabet de A.

2. cola est le coloriage restriction de col auz éléments de A. O

Par la suite, nous utiliserons le terme coloriage conjointement pour référencer un colo-
riage ou un coloriage distribué et le terme gga pour référencer un algorithme générique de
génération ou un algorithme générique de génération distribué.

11.2.2 Modélisation de I’architecture de test

Considérons un systéme S composé des entités M;, i € [1,n], n € N. Comme nous
I’avons vu dans le section 5.2, S peut étre décrit d’une facon naturelle dans le modéle CS.
En effet, lorsque S est composé d’une seule entité, la description de .S en CS considére une
topologie statique (i.e. un seul état) et unitaire (i.e. un événement se synchronise avec lui
méme). Dans le cas ot S est composé de plusieurs entités, la modélisation en CS dépend
des communications autorisées entre les entités (M;) (broadcast, multicast, unicast). Ces
communications doivent étre données explicitement pour pouvoir construire la modélisation
en CS. Lors d’une communication binaire entres les entités (M), i.e. une entité échange
un message avec une seule entité (le cas le plus simple), la construction de la description
CS est immédiate. En effet, il suffit de considérer une topologie statique et binaire dont
les vecteurs de synchronisations expriment les synchronisations possibles entre les entités

(M;). Par la suite, C'S(S) dénotera la description de S dans le modéle CS.

Modélisation de ’architecture de test

Une architecture de test pour S définit des points d’observation POs (resp. et de controle
PCOs). Les POs et PCOs déterminent les canaux de communication auxquels le testeur
peut accéder et par conséquent, les synchronisations vues par ce dernier. Une synchronisa-
tion sur un canal inaccessible au testeur ne sera pas visible.
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La prise en compte de I'architecture de test dans la description de S (et par conséquent
dans la génération de test) est relativement simple. En effet, I'alphabet du traducteur de
CS(S) détermine les actions globales observables des synchronisations. Si une synchroni-
sation se fait sur un canal inaccessible alors elle n’est plus observable. En conséquence, a
partir de C'S(.S), il est possible de définir un CS;(5) tel que l'action globale des synchro-
nisations inobservables est une action interne (7). Ceci pour toute architecture de test.

Ainsi, du point de vue test, le modéle CS n’est pas seulement un modéle de description
des composantes communicantes, mais aussi un modéle capable d’incorporer une architec-
ture de test donnée.

Exemple de modélisation

Supposons que S est composé des entités A =
(84, s, LA, CA, PA VA VA, Pred?, Ass?, — ) et B =
(SB,sB, L, CB, PP VB VB Pred®, Ass?, —p) partageant les paramétres SP et les
variables SV. SV; correspond aux valeurs initiales des variables. Notons par L5 (resp.
LB4) I'ensemble des événements de L? (resp. L) qui se synchronisent avec un événement
de L? (resp. L*). Par exemple, si L* = {?begin, ?end, busy} et L? = {lend, ?busy,!C D}
alors LAB = {?end,\busy} et LB4 = {lend, ?busy}. Pour simplifier, nous supposons que
pour tout a € LA il existe un unique b € LP4 qui se synchronise avec a.

Une modélisation en CS de S est donnée par C'S(S) = CS; = (SP, SV, SVy, (A, B), TopS),
avec TopS l'automate de la F1G.57 (a). TopS est une topologie statique. Le vecteur
< G,LAB,LBA > dénote l'ensemble des vecteurs de synchronisation de la forme
< Gap, @, b > tels que a € LAP synchronise avec b € LP4 et leur synchronisation donne lieu
a une action globale observable g,. De méme, le vecteur < G4, LA\ LA5 o > dénote les
vecteurs de la forme < g,, a, ® > tel que a € LA\ LAB 3,

LAB

Maintenant, supposons que la synchronisation des événements de avec les événe-

ments de LB4 soit inobservable comme c’est le cas pour Uarchitecture de test boite noire.
Alors, la modélisation de S en CS est C'S.(S) = CSy = (SP, SV, SVy, (A, B),TopS"), avec
TopS’ automate de la F1G.57 (b). Le vecteur < 7,a,b > de < 7, LA, LB4 > considére
que la synchronisation de a avec b donne lieu a une action interne 7. D’une facon générale,
on peut modéliser la synchronisation en actions internes d'une partie des événements de
synchronisations.

11.2.3 Modélisation de ’approche passive du test
L’approche passive du test considére des traces d’exécution (observations) d’une im-

plantation et vérifie leur validité par rapport a la spécification. Une trace peut contenir des
valeurs pour les variables et les horloges. Elle ne commence pas forcement de 1’état initial

3Rappelons que pour deux ensembles Ly et Lo, L1\ Lo est U'ensemble {a|a € L1 Aa & Lo}.
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<G,LAB LBAS <7,LAB LBAS
<G4 LA\LAB o> <GALA\LAP o>
<GB,e,LB\LEA> <GB e, LB\LEA>
(a) Topologie TopS (a) Topologie TopS

F1G. 57: Architecture de test.

de I'implantation, mais des observations réalisées lors du lancement du testeur qui peut ne
pas coincider avec le lancement de 'implantation.

Trace passive

Une trace d’exécution peut étre vue comme un automate étendu linéaire, i.e dont le
graphe associé est linéaire (un chemin). Nous proposons de modéliser une trace par un
ETIOA PTrace vérifiant certaines conditions. Tout d’abord, PTrace est observable, i.e.
aucune transition n’est pas étiquetée par 7. PTrace ne posséde pas de paramétres vu qu’il
correspond a une exécution du systéme et donc les paramétres ont été déja instanciés.
L’ensemble des horloges de PTrace est restreint a une seule horloge. Cette horloge peut
étre :

globale (universelle) et sans remise a zero notée par h. Dans ce cas, nous supposons
que l'horloge h est démarrée en méme temps que le démarrage de I'implantation.
Ainsi, PTrace sera décrit avec h si le testeur connait 'instant du démarrage de
I’implantation.

avec remises a zéro (non globale), notée h;. Dans ce cas, nous supposons que hy
n’est pas utilisée dans une transition (n’apparait pas dans la garde d’une transition)
avant sa définition (sa remise a zéro) auparavant dans une transition qui précéde
la transition courante. Ainsi, PTrace sera décrit avec h; si le testeur ne connait pas
I'instant du démarrage de I'implantation. h; permettra seulement de décrire les délais
entre les observations des événements.

Définition 66 Soit C'S; = (SP,SV,SVy, (M); injing, (B, Tr = (S7, sy, L, —y,))) un
systeme communicant. Une trace passive de CS7 est un ETIOA linéaire et observable

PTrace = (S, sy, L,C, P,V,Vy, Pred, Ass, —) tel que :

LCLY,

C ={h} ou C = {l},

P =1,

V C SV,

Vo =10,

Ass =10 si C ={h} et Ass ={h,:=0} si C' = {l}. O

S v oo o~
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Une trace passive d’un systéme modélisé par une CS C'S; est un ETIOA linéaire, observable,
sans paramétre et ayant une seule horloge. L’alphabet de PT'race est inclus dans 1’alphabet
du traducteur de CS7, étant donné que ce dernier correspond aux actions observables du
systéme. Les variables utilisées dans une trace passive sont des variables visibles du systéme.
Nous imposons que ses variables figurent dans les variables partagées du systéme, vu que ces
derniéres sont visibles par les autres composantes (et par I’environnement). Remarquons
que, dans le cas d’un systéme communicant composé d’une seule entité A, A peut étre
modélisée par un CS dans lequel les variables de A figurant dans la trace passive sont des
variables partagées du CS.

Modélisation du test passif

Nous proposons de modéliser le test passif de C'Sy = (SP, SV, SVy, (M;); in1,n)s (2, T =
(S, skr, L™, —y,))) par la trace passive PTrace = (S, so, L, C, P, V, Vy, Pred, Ass, —).

Définition 67 La modélisation passive de CSy par la trace passive PlTrace =
(S,s0,L,C, P,V,Vy, Pred, Ass,—) est le CS CS = (SP,SV' SVy, (M)icpnn U
PTrace), PTop') défini par :

1. SP'=SP,
2. SV'=SV,
3. SVy =SV,
4. PTop' = (X, Tr = (S"', st L', —.)) tel que :
(a) Le traducteur Tr' est défini par :
St = {s1]|sy |51 € S, 59 € S}
sy = sollsfy
)
— —y est définie par :

i. S pred.a,ass sh, So N Sh, aF T = s1lls2 N st 5
1. S9 L)tr 8,2 = 51”52 L)tr’ Sl||5,2

(b) X' et la fonction de composition f' sont définies par (f est la fonction de com-
position de CSy) :

S = % x (LU {e})
Pour tout a € LY tel que a = f(ay,...,a,) :
i. a= f'(ay,...,an,a) sia#T.

ii. a= f'(ay,...,a,,®) sia=r. O

Le traducteur associé & C'S” a le méme comportement observable que PTrace. En effet, la
fonction de composition f’ synchronise entre chaque événement a de PT'race et le méme
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a de Tr. Elle autorise aussi le traducteur de C'S; a réaliser des actions internes, du fait
que ces derniéres ne sont pas observables et par conséquent ne figurent pas dans PTrace.

Maintenant, considérons le coloriage distribué col de Comp(CS]) qui affecte a I'état
terminal (le dernier état du chemin) de PTrace la couleur rouge et aux autres éléments
des composantes de Comp(C'S}) la couleur noire telle que friend(rouge) = {noir}. Soit
gga un algorithme générique de génération pour le systéme sous test (C'S7, col).

Corollaire 13 Si gga retourne un ensemble non vide de chemins pour la couleur rouge
alors PTrace est une trace valide de C'Sy, sinon elle ne [’est pas. O

Exemples de modélisation

Nous allons donner deux exemples du test passif dans le cas d’un systéme composé d’une
seule entité. Ces exemples sont facilement exportables dans le cas de plusieurs entités.

Trace partielle. Soit une spécification S exprimée sous forme d'un ETIOA A. La mo-
délisation C'S(S) en CS de S considére la topologie statique donnée dans la F1G.58 (a).
Supposons que la trace modélisée par 'ETIOA PTrace de la F1G.58 (b) soit une trace
d’une implantation de S. Dans cette trace, I'implantation a effectuée des actions (le sym-
bole "*’) puis 'action a € LA aTinstant 3, puis 'action b € L# a I'instant 5 selon ’horloge
globale h telle que la valeur de la variable partagée v vaut 4.

La modélisation passive de CS(S) et PTrace est le CS défini par CS'(S) =
(0,{v},0, (A, PTrace), PTop), avec PTrace 'ETIOA de la F1G.58 (b) et PTop la to-
pologie de la F1G.58 (c¢). Nous avons colorié le dernier état de PTrace avec le rouge et les
autres éléments de A et PTop avec le noir. Ainsi, C'S’(S) et ce coloriage forment un CSUT.
Dés lors, gga permet de décider si PTrace est une trace valide de A : si gga retourne un
ensemble vide (T'S(rouge) = () alors PTrace n’est pas valide, sinon c’est une trace valide.

AgaA

<Lr.Lr> <LALAe>  <rres  <TTe>
h=3/a/- h=5,v=4/b/- <a,a,a> <b,b,b>

(a) Topologie de # (b) PTrace (partielle) (c) PTop (partielle)

F1aG. 58: Test passif (1)

Trace compléte. La F1G.59 (b) illustre la méme trace passive que I'exemple précédent mais
dans une observation compléte, i.e. le testeur a démarré I'observation de I'implantation au
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démarrage de cette derniére. Le seule différence sur PTop est qu’'on n’autorise que la
synchronisation sur a et b ou une action interne de A. C’est une topologie partielle.

<T,T,0> <T,T,0> <T,T,0>

o o 0 ¢ 9o o

h=3/a/- h=5,v=4/b/- <a,a,a> <b,b,b>

(b) PTrace (complete) (b) PTop (complete)

F1G. 59: Test passif (2)

Remarque 13 La trace passive PTrace est considérée comme une entité de CS" a part
entiere sans aucune distinction par rapport auzr autres entités. Cect permet d’étendre la
forme des traces que le test passif considere a des traces sous forme d’ETIOAs définissant
des états finauzr. Finalement, [’exemple du test passif de la spécification S est un test
a une composante. Dans le cas de plusieurs composantes, il se peut que le testeur ne
réalise que des observations séparées de chaque composante. La difficulté dans ce cas est
de réordonner les différentes traces pour construire une trace globale. Nous pensons que
les techniques d’estampillage et spécialement la technique présentée dans [83], peuvent étre
utilisées. Ce sujet dépasse le cadre de ce document et mérite plus d’investigation. O

11.2.4 Modélisation de ’approche active du test

Dans le test actif, la dérivation se fait a partir de la spécification. Cette dérivation peut
ne concerner qu’une partie de la spécification dans le but de limiter I'’explosion combinatoire
des états, comme c’est le cas pour la technique de génération orientée objectif de test.
Contrairement au test passif, les travaux relatifs au test actif considérent une ou plusieurs
entités communicantes [46, 57, 71, 92, 144|.

Dérivation a partir du comportement global

Pour un CSUT S, la suite de chemins T'S() générés par un algorithme gga peut étre
utilisée pour dériver des cas de test de S. gga peut étre alors une adaptation des méthodes
UIO, Wp,... Nous nous intéressons par la suite a la technique de dérivation orientée objectif
de test.

Modélisation de test actif orienté TP

L’utilisation de l'objectif de test comme critére de sélection permet de res-
treindre le comportement testé & une partie de la spécification. Soit CS =
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(SP, SV, SVo, (My)i inpim), (8, Tr = (S™, s, L",—4))) un CS. Rappelons qu’un objectif
de test (TP) pour CS est un ETIOA acyclique TP = (S, so, L, C, P,V,Vy, Pred, Ass, —)
équipé de deux ensembles Accept C S et Reject C S tels que : L C L, C\{h}NC\{h} =0
pour tout i € [1,n], P C SP, V C SV, V= 0.

Nous proposons de modéliser le test actif de C'Sy = (SP, SV, SV, (M) inpimgs (35,71 =
(ST sk, LT, —y,.))) et TP = (S, so, L, C, P,V, Vj, Pred, Ass,—) en CS. Pour ce faire, nous
supposons que TP est complet (voir la définition 39 de la section 8.3) ce qui implique que
L=1L"

Définition 68 La modélisation active de CSy; et TP est le CS C8S)
(SP, SV, SVy, (M)icpnn UTP), TPTop') défini par :

SP' = SP,
SV’ =SV,
SVy = SV,

TPTop = (X,Tr = (S, sy, L'", —4,))
Y et la fonction de composition [’ sont définis par (f est la fonction de composition
de CSQ) N

Y=Y x(L"U{e})

Pour tout a € LY tel que a = f(ay,...,a,) :

(a) a= f'(a1,...,an,a) sia #T.

(b) a= f'(a,..,an,®) sia=T. 0

SANRSNCIE S

TP est considéré comme une composante de C'S. Le traducteur de C'S) est exactement
le traducteur associé a C'S,. La fonction de composition f’ est une extension de f sur les
événements de T'P.

Maintenant, considérons le coloriage distribué col de Comp(CS}) qui affecte aux états
Accept de T'P la couleur rouge, aux états Reject de T'P la couleur bleue et aux autres élé-
ments des composantes de Comp(CS}) la couleur noire telle que friend(rouge) = {noire}.
Soit gga un algorithme générique de génération pour le systéme sous test (C'S5, col).

Corollaire 14 Les chemins TS(rouge) retournés par gga pour la couleur rouge et le

CSUT (CS), col) vérifient TP. 0

Remarque 14 La modélisation active de la définition 68 n’est pas unique pour le test
actif. En effet, une autre modélisation possible est donnée par le méme CS de la définition
68 tel que son traducteur Tr' est défini par :

1. 89 Do sh = s1]|s2 Do s1|sh

d
9. g LB, sy, So N sh, a#T = 51|89 - sh|sh
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Exemple d’application

La F1G.60 (a) illustre un objectif de test pour une spécification S (C'S(S) a une topo-
logie statique). T'P teste que I'implantation peut effectuer 'action a puis I'action b dans
I'intervalle [2, 3] selon 'horloge globale h. De plus, T'P interdit I’apparition de 1’événement
c dans le comportement testé. L’objectif de test complet associé & T'P est donné dans la
F1G.60 (b). Rappelons qu’une transition g % ¢ dénote les transitions ¢ — ¢ telles qu'il
n’existe pas de transition ¢ = ¢/, avec ¢ est un état Reject. La topologie T PTop est dé-
finie dans F1G.60 (c). Le vecteur < L°, L% L® > dénote les vecteurs < a,a,a > (a € L°).
Nous avons colorié les états Accept du T'P complet en rouge, les états Reject en bleu et
les autres états de C'S) en noir. Ainsi, C'S) devient un CSUT. Dés lors, une application
directe de I’algorithme gga permet de générer les comportements vérifiant T P.

=lcl-, Jal—
° o o
Reject Reject
~Icl-, h[2,Si3]/b/- —lcl- h[2,Si3]/b/-
Reject ‘ Reject ‘
Accept Accept <T,T,0>
(a) TP (b) TP complet (c) Topologie TPTop

Fia. 60: Test actif d’'une composante

En conclusion, le test actif orienté objectif de test consiste en une modélisation en CS, le
choix d’un coloriage et 1’application de la méthodologie gga.

11.2.5 Comparaison

Dans cette section, nous avons montré que les différents types, approches et architec-
tures peuvent étre traités d’'une maniére uniforme, basée sur le modéle CS et la méthodo-
logie gga, reposant sur la définition d’un critére de couverture comme un coloriage (resp.
coloriage ordonné).

A notre connaissance, ce sujet ainsi que les résultats obtenus sont nouveaux dans le
domaine du test. Un grand intérét de ces résultats est la possibilité de construction d’outils
de test pouvant supporter différents types, approches et architectures de test.

Finalement, concernant le test passif, la majorité des travaux ont été menés par Ana
Cavalli, David Lee et al. L’approche adoptée dans [1] * consiste en une analyse en arriére

11 existe un grand nombre d’articles sur le test passif, nous avons choisi d’en citer que [1], vu qu'il
considére aussi la partie données dans une trace (mais ne considére pas la partie temporelle).
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de la spécification contenant une seule composante. Notre approche considére une analyse
en avant, réalisée par gga, de la modélisation en CS du test passif.

11.2.6 Test ouvert

Nous pensons qu’il n’existe pas d’arguments forts pour différencier les différents critéres
relatifs au test des protocoles. Ceci nous suggére d’introduire le concept du test ouvert.

Définition 69 (Test Ouvert) Etant donné un ensemble d’implantations (I;), des spéci-
fications (S;) et une propriété P, le test ouvert de (I;) par rapport a (S;) consiste a vérifier
que les (1;) satisfont les (S;) selon la propriété P :

Test ouvert : (I;) satisfont (5;) selon P

La propriété P peut étre 'appartenance d’une trace de (1;) a (S;) (test passif), la conformité
de (I;) par rapport a (.S;), I'interopérabilité des (I;) par rapport a (S;),...

| Spécification(s) |

[ Architecture de Test | Propriété (actif, passif) |

| ]
2 A v

| Modeélisation (CS) |

Critére de couverture PP
(coloriage) ‘ Generaj’lon(gga) |
| Intérprétation |<—

[ Casdetest | | Oui/Non |

F1G. 61: Activités du test ouvert.

Les différentes activités du test ouvert sont exprimées dans la F1G.61. Les entrées du
test ouvert sont une spécification, une architecture de test, et une propriété (test passif,
test actif, conformité,...) du test. La premiére étape consiste a décrire ces entrées dans un
modeéle. La modéle de description peut étre le modéle CS comme tout autre modéle pouvant
supporter les différents critéres de test. Dans la deuxiéme phase, un critére de couverture
est choisi ainsi qu'une méthodologie associée. Ici, nous avons représenté le critére “coloriage”
et la méthodologie “gga”. Les résultats de la méthodologie sont alors interprétés dans la
troisiéme phase selon la propriété d’entrée (passive ou active). Dans le cas d’une propriété
passive, l'interprétation correspond a un verdict “Oui” ou “Non”. Dans le cas contraire, on
obtient des cas de test.
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12.1 Représentation symbolique

La manipulation des polyédres requiert une structure de données pour représenter les
polyédres. Cette structure de données doit permettre de tester 'inclusion de deux polyédres
et de calculer aisément les différentes opérations définies sur les polyédres, i.e. I'intersec-
tion, le successeur et le prédécesseur, I'image par une remise a zéro,... Dans cette section,
nous allons présenter la structure de données DBM (Difference Bound Matrix), ainsi que

I'implantation des différentes opérations définies sur les polyédres.

12.1.1 Préliminaires

Une borne est un couple (¢, <) tel que ¢ € Z et <€ {<,<}. Un ordre total est alors
défini sur les bornes de la fagon suivante : si m = (¢, <) et m’ = (¢/, <) alors m < m’ ssi
¢ < cd ouc=c et <est plus stricte que <" ; m < m' si m < m’ ou m et m’ sont identiques.
Nous définissons aussi I'opération d’addition de m et m' par m +m/ = (c+ ¢, < A <).

193
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Le complément de m = (¢, <), noté —m, est la borne (—c¢, <). Finalement, min(m,m’) est
égale & m si m < m’ et & m’ sinon.

Dans le reste de cette partie, V' = {vy,...,v,} dénotera un ensemble de variables a
valeurs dans RZ% et V; = V U {vo} l'ensemble des variables V' muni d’une variable fictive
Vo qui vaut 0 tout le temps.

12.1.2 Représentation symbolique des polyédres : DBMs

Il existe plusieurs structures de données symboliques qui permettent de représenter
les polyédres. Ici nous nous limiterons a la description des DBMs [52| (Difference Bound
Matrix) ou “matrice des bornes”, la structure de données introduite par David Dill. Pour
plus d’informations sur les autres structures, se référer a [52, 35].

Cette représentation est particuliérement intéressante car elle donne lieu a des algo-
rithmes simples et performants pour le calcul de la forme canonique. Par exemple, I'algo-
rithme de Floyd-Warshall de recherche des plus courts chemins dans un graphe valué [58],
présenté par la suite, est de complexité O(n?). Cet algorithme permet a la fois de calculer la
forme canonique d’un polyédre et de tester s’il est vide (en testant la présence des boucles
négatives, i.e. de nombres négatifs sur la diagonale).

Définition 70 Une matrice de bornes (DBM) de dimension n est une matrice carrée (n+
1) x (n+1), dont les éléments sont des bornes. Si M = (m;;) est une DBM, alors m;; est
l’élément de la ligne 1 et de la colonne j.

L’idée derriére la représentation d'un polyédre par une DBM M = (m;;) est la suivante :
un élément m;; représentera la borne supérieure de la différence des variables v; — v;. Par
exemple, la contrainte v; — v; < 5 sera codée par m;; = (5, <), tandis que la contrainte
v;—v; > 2 sera codée par mj; := (—2, <). La ligne et la colonne d’indice 0 sont utilisées pour
coder les contraintes sur une seule variable, par exemple x; < 3 sera codée par m;y := (3, <)
et © > 4 sera codée par my,; 1= (—4, <).

Formellement, considérons un polyédre Z et G(Z) son graphe de contraintes. Z est
représenté par la DBM M = (m;;) de dimension n, telle que :

. lij . .
mi; = (lij, <) ssi v; — v; est un arc de G, i # j
m;; := (0, <)

Par exemple, si n = 2, le polyédre vy < 2 A vy > 2 Av; — vy < 3 peut étre représenté par
la DBM M :

Vo U1 Cp)
Vo (Oa S) (_2a S) (OO>
U1 (007 S) (Oa S) (3a
U2 (27 S) (OO, S) (07

IN

)
)
)

ININ
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Inversement, toute DBM M de dimension n représente un polyédre Z sur V tel que :

Z= N (vi—v <my)

V3,0 €V ,i£]
Par exemple, la DBM

v (0,)  (00,2) (=3,9)
U1 (2a S) (Oa S) (_17 S)
U2 (007 S) (OO’ S) (Oa S)

représente le polyedre Z = v <2Awvy >3 Av; — vy < —1 (ou encore vy < 2 A vy > 3).

Coder un polyédre par une DBM demande alors O(n?) d’espace mémoire. Plusieurs
algorithmes ont été proposés pour réduire I'espace mémoire nécessaire pour représenter
un polyédre |155, 95|. Ces réductions sont basées, en général, sur des transformations du
graphe de contraintes.

12.1.3 Implantation des opérations sur les polyédres

Nous allons a présent décrire I'implantation des opérations sur les polyédres en utilisant
leur représentation sous forme de DBMs.

Forme Canonique(matrice M = (m;;))
{
Pour k¥ =0 a n Faire
Pour ¢ = 0 a4 n Faire
Pour 7 =0 a n Faire
mi; := min{mij, Mk + mkj} )
Si(my < (0,<)) Alors retourner Mj;
retourner M ;

}

FiG. 62: Mise en forme canonique : algorithme de Floyd-Warshall.

Forme canonique

Il faut noter que deux DBMs différentes peuvent représenter le méme polyédre. La mise
sous forme canonique permet d’affirmer que deux DBMs représentent le méme polyédre
si elles sont identiques. Cette forme réduite est obtenue en appliquant un algorithme des
plus courts chemins. L’algorithme est di & Floyd-Warshall (F1G.62) permet ce calcul. Si
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un élément de la diagonale est négatif, alors le polyédre représenté par cette matrice est
vide et 'algorithme retourne la matrice My dont chaque élément est égal a (0, <). Par
convention, My représentera la forme canonique du polyédre vide.

Par la suite, la forme canonique d'une DBM M sera notée cf(M). Si M = cf(M),

alors M est dite canonique. Soient M = (m;;) et M' = (mj;) les DBMs canoniques de
dimension n représentant respectivement les polyédres Z et Z'.

Test d’inclusion : Z C 7'

Z CZ ssiV0<1i,j<n, mijgm;j

Ainsi, tester I'inclusion de deux polyédres se fait en temps linéaire (taille de la matrice).

Intersection : Z N 7’

Z N Z' est représenté par la DBM M” = (m];) telle que :

m = min(m;;, mj;)

Notons qu’il peut arriver que M” ne soit pas canonique.

Successeur : 7!

Z! est représenté par la DBM canonique M’ = (mj;) telle que :

M sinon

, {(oo,g) sij=0

Prédécesseur : 7}

Z1 est représenté par la DBM (pas forcement canonique) M’ = (mj;) telle que :

, {(o,g) sii=0

mMj sinon
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Successeur aprés ré-initialisation : Z[X := 0]

Soit X C V un ensemble de variables & remettre & zéro. Soit la fonction totale A :
Vo — Vp définie par : pour toute v; € V),

)\('UZ) _ {Ui st Vi ¢ X

Vg  Sstnon

Notons d’abord que la remise & zéro d’une horloge v; € X est équivalent a remplacer
v; par vp = A(v;). Maintenant, lorsqu’on remplace v; par v;, alors v; et v; deviennent
égales et toutes les contraintes sur v; deviennent des contraintes sur v;. Ainsi Z[X = 0]
est représenté par la DBM (pas forcement canonique) M’ = (m};) telle que pour toutes
Vi, Vj € ‘/0,

si Mv;) = vj alors ligne;(M') = ligne;j(M) et colonne;(M") = colonne;(M)

ou ligne;(M) (resp. colonne;(M)) représente la ligne (resp. colonne) de M d’indice i. Ainsi,
M’ est obtenue par des remplacements de lignes et de colonnes.

Prédécesseur aprés ré-initialisation : [X := 0|7

Rappelons qu’une variable v; de [X := 0]Z est remplacée dans Z par A(v;). Maintenant,
supposons qu’on a deux contraintes vy —v; < Iy et v, —vs < v, €t qu'on remplace (i) vy et
v, par v; et (ii) v; et vy par v;. On obtient alors les contraintes v; —v; < vgy et v; —v; < Vg
et ainsi v; — v; < min(vy, vrs). Ainsi, [X = 0]Z est représenté par la DBM M’ = (m;;)
telle que pour toute v; € Vj :

my; = min{my | A(ve) = v; A Aw) = v;}

c-cloture : close(Z, c)

close(Z, c) est représenté par la DBM M’ = (mj;) telle que pour 0 <i # j <n:

(0,<)  simy > (¢,<)
mi; =4 (e, <) simy + (¢, <) < (0,<)

myj sinon

Ainsi, une borne supérieure telle que v; < ¢, avec ¢ > ¢, est remplacée par v; < 0o et une
borne inférieure telle que v; > ¢, avec ¢ > ¢, est remplacée par v; > c. Les autres bornes
restent inchangées.
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Extraction de valuations de bornes

Le calcul des valuations de bornes (minimales et maximales) est direct. Pour tout

ke 0,n]:

1. La valuation v (Z) est définie par :
Si k=0 alors vM(Z)(v;) = myo.
Sinon v} (Z)(v;) = —mok, + mu, et v (Z)(vi) = —mok
pour tout ¢ € [1,n], i # k.
2. La valuation v}*(Z) est définie par :
— Si k=0 alors vM(Z)(v;) = —my;.
Sinon v (Z)(v;) = mgo — Mg, et v (Z)(vg) = myo
pour tout i € [1,n], i # k.

12.2 Trace symbolique

Dans cette section, nous étudierons I'exécutablité d’un chemin dans un ETIOA & travers
la définition de la trace symbolique.
12.2.1 Préliminaires

Considérons un ETIOA M = (S, sy, L,C, P,V,Vy, Pred, Ass,—) et un chemin p =
t1...t, de M de I'état initial tel que t; = (s;_1, pred;, a;, ass;, s;) pour tout ¢ € [1,n].

Définition 71 p est dit exécutable (ou faisable) s’il existe des valeurs pour les paramétres
P et les variables V' et des instants de tir des transitions t; tels que les prédicats pred;
soient vérifiés, pour tout i € [1,n]. O

Exemple 12.1 Considérons le chemin p défini par :

x<2/?a/y:=0 x>pAy<2/1b/v=p+1 v>5/7¢
P S0 S1 So S3

avec p un parametre et v une variable. On peut remarquer que :

— Le prédicat v > 5 de la transition de source sy et de destination ss3 est vérifié si et
seulement si p > 4. En effet, la derniére valeur de v avant cette transition correspond
a laffectation v = p + 1.

— Le prédicat x > pAy < 2 de la transition de source sy et de destination sz est vérifié si
et seulement si p < 4. En effet, le temps d’attente maximale dans [’état s, correspond
a la borne de y < 2 du fait que y est remise a zéro dans la transition entrante a sy,
ce qui tmplique que la valeur de x est inférieure a 4.
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En conclusion, la seule valeur de p pour que le chemin p soit exécutable est 4. Une trace
temporelle dans ce cas est (?a,2).(1b,4).(7¢,5). O

Comme nous venons de le voir dans cet exemple, pour décider de 'exécutabilité d’un
chemin, on est amené a résoudre un systéeme de contraintes associé a p. Dans la section qui
suit, nous allons décrire comme construire le systéme de contraintes associé a p a travers
le calcul de la trace symbolique.

12.2.2 Trace symbolique

Tout d’abord, rappelons que pour un ETIOA M = (S, s¢, 3, C, P, V, Vi, Pred, Ass, —),
I'ensemble des prédicats Pred et I’ensemble des mises & jour Ass sont définis par ! :

~ Pred = ®(C,P,V)U P[P, V] tel que :
1. P[P, V] est un ensemble d’inégalités linéaires sur V et P.
2. &(C, P,V) est défini par :

¢ =1 2] P1 A2, $1:=a < f(PV), ¢po:=f(P,V) <z

avec x une horloge de C' et f(P, V') une expression linéaire de P et V.
Ass={zx:=0lz e C}U{v:= f(P,V)|veV}

Par la suite, nous supposons que pour PETIOA M = (5, s0, %, C, P,V, Vy, Pred, Ass, —)
et le chemin p = ¢;...t,, de M partant de I’état initial, les ensembles C', V' et V sont définis

par : C =A{cy,...,cp}, V =A{v1,...,vn} et Vo ={vo1, ..., Vo }-

Pour pouvoir décider de 'exécutabilité de p, la premiére étape consiste a remplacer
les occurrences des variables par leurs valeurs qui peuvent changer d’une transition a
Iautre. Dans la deuxiéme étape, les différentes horloges sont remplacées, dans chaque
transition, par leurs instants de tir. Le chemin ne contenant que des parameétres et des
instants de tir de chaque transition ainsi obtenu est appelé la trace symbolique de p. La
procédure SymbolicTrace de la F1G.63 calcule la trace symbolique associée & un chemin

p.

L’entrée de I'algorithme est un chemin p de M. La sortie est un chemin p’ dont le prédicat,
de chaque transition, est en fonction des paramétres P, des valeurs Vj et de 1’ensemble
{h1, ..., hy, } correspondant aux instants de franchissement des transitions selon une horloge
globale h. La procédure utilise deux vecteurs V1 et V2. V1 contient les valeurs courantes
des variables V' dans chaque étape de la procédure. Ces valeurs peuvent étre en fonction des
paramétres P. V2 est un vecteur d’entiers : V2[q] stocke I'indice de la derniére transition ou

"Pour plus de détails, voir la section 4.7
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Procédure SymbolicTrace :
Entrée : Un chemin initial p = ¢;...t,,, t; = (s;_1, a, pred;, ass;, s;), d'un ETIOA
M = (S, s0,%,C, P,V,Vy, Pred, Ass, —).
Sortie : Une trace symbolique p' = t|...t), t: = (s;_1,a, pred., 0, s;).
Variables Temporaires : Deux vecteurs de contexte V1 de taille m et V2 de

taille k.
Début
/*Initialisation des vecteurs */
1. Pour i := 1 & m Faire
Vl['l] = Vo;
3. Pour i := 1 a k Faire
4. V2[i]:=0
/*Mise a jour des vecteurs */
5. Pour i := 1 & n Faire
6. pred; ;== UpdatePredicates(pred;, V1,V2,1i);
7. UpdateContext(ass;, V1,V2, i) ;
Fin

Fi1G. 63: Procédure SymbolicTrace.

I'horloge ¢, € C' a été réinitialisée. SymbolicTrace se compose d'une phase d’initialisation
des vecteurs (lignes 1-4) et une phase de mise a jour des vecteurs (lignes 5-7).

Dans la phase d’initialisation, la valeur courante de chaque variable v; correspond a sa
valeur initiale vy; dans Vy : V1[i] := vg;. De plus, toutes les horloges sont initialisées dans
I'état initial : V2[i] := 0.

Dans la phase de mise a jour, le prédicat pred; de la transition courante ¢; (ligne 6) est
utilisé pour calculer le nouveau prédicat pred; de t,. Pred; est obtenu en remplacant les
variables et les horloges de pred; par leurs valeurs courantes dans V'1 et V2. Ce remplace-
ment est réalisé par 'appel a la procédure UpdatePredicates. L’affectation ass; de ¢; est
alors utilisée pour calculer les nouvelles valeurs des variables de V'1 ainsi que les nouvelles
remises a jour des horloges dans V2, apreés le franchissement de t;. Cette mise a jour est
réalisée a travers I'appel a la procédure UpdateContext (ligne 7).

La procédure UpdatePredicates est illustrée dans la F1G.64. Rappelons qu'un prédi-
cat s’écrit comme une conjonction d'une contrainte d’horloges pi(cy, ..., ¢k, P, v1, ..., ) €t
une contrainte de variables ps(P, vy, ..., vy,). Dans la contrainte d’horloges, toute horloge ¢,
réinitialisée pour la derniére fois dans la transition typ,) est remplacée par h; — hyopp), ol
est I'indice de I'étape courante (ligne 1, partie p;(h; — hyap), .., b — hvaw, P, ...)). En effet,
hi — hyop correspond au temps écoulé depuis la derniére ré-initialisation de c,. Dans la
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Procédure UpdatePredicates :
Entrée : Un prédicat pred = pi(c1, ..., ¢k, P,v1, .oy U) A pa(P,v1, ..., U ), un indice
1, V1 et V2 deux vecteurs.
Sortie : Un prédicat predUpdated.
Début

1. predUpdate := pi(h; — hyapy, ..., hi — hyopy, P, V1L, ..., Vm])
Apa(P, V1], ...,V [m]
Fin

F1G. 64: Procédure UpdatePredicates.

contrainte de variable, toute variable v; est remplacée par sa valeur courante dans I'étape 7.
Cette valeur vaut V1[j] (ligne 1, partie py(..., P, V1[1], ..., V[m]). Cette démarche est aussi
appliquée a po( P, vq, ..., Up,)-

Procédure UpdateContext :
Entrée : Une affectation ass, un indice ¢ et deux vecteurs V1 et V2.
Sortie : Deux vecteurs V1 et V2.

Début
1. Pour j :=1 & m Faire
2. Si v; :== f(v1,..,0m, P) € ass Alors V1[j] := f(V[1],..,Vm], P)
3. Pour j :=1 & m Faire
4. Sic; =0 € ass Alors V2[j] ;=
Fin

F1aG. 65: Procédure UpdateContext.

La procédure UpdateContext est illustrée dans la F1G.65. Elle met a jour les valeurs
courantes des variables dans V1 en tenant compte des nouvelle affectations (lignes 1-2) et
les ré-initialisations des horloges en positionnant les champs de V2 a I'indice de 1’étape
courante (lignes 3-4).

Corollaire 15 Supposons que p' = ty..t!, t. = (s;_1,a,pred,, 0, s;) pour i € [1,n], est la
trace symbolique associée au chemin p. Alors p est exécutable si et seulement si le prédicat
pred = /\ie[1 ] pred; est vrai pour certaines valeurs des parameétres P et des instants de
tirs (hz>z€[1,n} O



Chapitre 13

L’outil TGSE

Sommaire
13.1 Architecture du générateur de test de TGSE . . . . . ... .. 202
13.2 Algorithme de générationgga . . . ... ... ... ... .... 208
13.3 TGSE et le projet Calife . ... ... .. .. ... ........ 210
13.4 Etudede Cas : CSMA/CD . . . . . v vt v v v it e e e e 211

TGSE pour génération de test, simulation et émulation (Test génération, simulation
and emulation) est un ensemble de logiciels regroupant différentes activités du test que
nous avons développé au LaBRI. Il comporte un générateur de séquences de test, pour
les systémes temporisés et étendus, basé sur 1) le modéle CS, 2) le critére de couverture
exprimé sous forme de coloriage et 3) la méthodologie gga. Il comporte aussi un simulateur,
a travers la plate-forme Calife, permettant I'exécution graphique d’une séquence générée
par TGSE. Finalement, I’émulateur temps réel de TGSE permet 'exécution réelle des
différents systémes. L’émulateur joue aussi le role d'un générateur de code.

Par la suite, nous allons décrire les principes et les algorithmes mis en oeuvre dans le
générateur de test de TGSE.

13.1 Architecture du générateur de test de TGSE

[’architecture du générateur de test de TGSE est illustrée dans la F1G.66. Elle comporte
plusieurs fonctionnalités réalisées par différents modules.

Module Compilation

L’entrée de TGSE est une description du systéme sous une syntaxe simple permettant
de définir les différentes entités du systéme. Dans un souci de réutilisation des composantes,

202
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Spécification (Systéme communicant)

!

Compilateur ] 4

(
- ]
@iﬁx\%&@ e

Générateur de Test

%x R \ x]ﬁ

Printer

Recherche & la volée

Cas de Test (XML)
FiG. 66: Architecture logicielle

chaque entité est définie dans un fichier séparé. Un fichier systéme décrit les chemins d’accés
aux entités ainsi que les vecteurs de synchronisation. Dans la version actuelle, TGSE ne
supporte qu’une topologie statique. La syntaxe de description des entités est la suivante.
Lorsqu’une entité définit un état a couvrir, la variable final states est positionnée a I'indice
de cet état. Ceci est équivalent a colorier cet état par la couleur rouge. Une transition est
décrite par six champs :

(numéro état,étiquette),

événement (nop pour une action interne),
prédicat _horloges (# pour un prédicat vrai),
prédicat variables (# pour un prédicat vrai),

mise a jour horloges (de la forme x := 0 et # pour I'absence de reset)

SR

mise a jour variables (de la forme v := v + p et # pour I'absence d’affectation).

Finalement, le module de compilation traduit le systéme sous test en structures de données
C utilisées par le module de synchronisation. Ci-dessous, des fichiers d’entrées du protocole
CSMA/CD composé d'un bus, deux émetteurs et un objectif de test :

st ok sk ok ok sk ok ok sk ok ok sk ok ok sk ok ok s ok ok s ok ok ok sk sk ok ok s ok ok sk ok ok sk ok ok ok ok ok sk ok ok k
P_AUTO Sender

{

nb_states = 4
initial_state = 10
clocks = x

(10,Wait), (10,Wait), ?CD, #, #, x:=0, #
(10,Wait), (11,Transmit), !begin, #, #, x:=0, #
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(10,Wait), (12,Retry), 7busy, #, #, x:=0, #

(10,Wait), (12,Retry), 7CD, #, #, x:=0, #

(11,Transmit), (12,Retry), ?CD, x[0,Sigl[, #, x:=0,#
(11,Transmit), (11,Transmit), 7busy, #, #, #, #
(11,Transmit), (13,Finish), !'end, #, x[lambda,lambdal, #, #
(12,Retry), (11,Transmit), !begin, x[0,2%4], #, x:=0,#
(12,Retry), (12,Retry), ?CD, x[0,2*Sigl, #, x:=0,
(12,Retry), (12,Retry), ?busy, x[0,2*Sigl, #, x:=
(13,Finish), (10,Wait), nop, #, #, x:=0, #

}

$okok ok ok okok sk okokkokokkokokSender . aut k ok k Kok sk ok ok sk sk ok ok ook sk sk ok ok k

Kk ok ok ok ok ok ok ok ok ok ook ok ok ok ok ook ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok
TESTER TP

{

nb_states = 2

initial_state = 10

final_states = 11

(10,toto), (11,titi), 7busy, #, #, #, #
}

*********************Tp At %k ksk skosk sk ok ok ok okok >k k k k sk ok sk ok

K ok ok oK ok K ok ok oK ok K ok ok oK ok K ok Ok Kk ok ok ok ok ok ok ok ok ok
P_AUTO Bus

{

nb_states = 3

initial_state = 10

clocks =y

(10,Idle), (11,Active), 7begin, #, #,y:=0, #
(11,Active), (10,Idle), 7end, #, #, y:=0, #

(11,Active), (12,Collision), 7?begin, y[0,Sigl, #, y:=0,#
(11,Active), (11,Idle), !'busy, y[Sig,+infl, #, #.,#
(12,Collision), (10,Idle), !CD, #, #, #, #

}

Kook ko ok ok kKR ok kK kok K BULS . @1t k% ok ok ok ok ok sk ook ok ok ook ok ok sk ok ok ok
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sk sk sk sk sk ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok ok oK ok oK oK oK oK oK ok 3K ok oK ok K KK oK K KK K KKK KK K K K

SYSTEM CSMA_CD_2

{

nb_automatons:3

nb_vectors: 8

clocks : S

parameters = Sig Lambda

automaton_files:[../Example/Sender.aut ../Example/Bus.aut
../Example/Sender.aut ]

tester_file: Tp.aut

VECTORS

<?busy ,!busy ,7busy ,7busy>
<x ,7end ,'end ,*>

<* ,7begin ,!begin ,!begin>
<lend ,7end ,* ,*>

<!begin ,?begin ,* ,!'begin>
<* ,7begin ,!begin ,*>
<!begin ,7begin ,* ,*>

<?7CD ,!CD ,7?CD ,*>

}

Kok ok ok kok ko ok ook Kok Kok kK CSMA - CD . S8 %ok ok ok ok ok ok ok Kok ok

Module Synchronisation

Ce module implémente les fonctionnalités relatives au calcul de la sémantique
du systéme communicant. Ce calcul est réalisé a la volée. Il implémente I’API
SynchronizationOnVectors() qui permet de choisir une synchronisation possible dans
I’état courant du systéme, en se basant sur les vecteurs de synchronisation. Cette API
retourne une structure de donnée “Element” qui contient les états d’arrivée, les transitions
choisies, ainsi que le contexte relatif a cette synchronisation. Le choix des transitions, des
vecteurs de synchronisation ainsi que des automates qui les réalisent est paramétré par des
variables pour chaque donnée. Les valeurs possibles de ces variables sont RANDOM, pour
un choix aléatoire et FIFO pour un respect de l'ordre d’apparition dans la définition du
systéme. La construction de la sémantique est paramétrée par le nombre maximal d’appa-
ritions de la méme transition dans un chemin. Ainsi, & chaque transition, on associe une
variable Lock qui contient le nombre maximal d’apparitions de cette derniére dans un cas
de test généré. Ce module implémente aussi les APIs getInitialStates qui retourne 1’état
initial de ((S) et getSuccessors qui retourne les successeurs d’'un état courant de ((.5).
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Sous-module Contexte. Il implémente des fonctionnalités relatives & la mise a
jour des variables, des prédicats, de la trace symbolique (les APIs UpdateContext,
UpdatePredicates, SymbolicTrace,...).

Sous-module DBM. C’est une librairie qui implémente les opérations sur polyédres
et le calcul des diagnostics de bornes. Ses principales APIs utilisables par le module de
génération sont post(), pred(), TimedDiagnostics().

Sous-module Paramétres. Pour une trace symbolique, ce sous-module implémente les
APIs checkSymbolicTrace et get ParameterV alues. checkSymbolicT'race construit le sys-
teme de contraintes associé a la trace symbolique, interagit avec I'outil de programmation
linéaire [p solve et détermine si le systéme admet une solution. getParameterV alues
instancie les valeurs des parameétres dans le cas ou le systéme de contraintes admet une
solution.

Module Générateur de Test

C’est le coeur de 'outil. Il implémente un algorithme gga de recherche en profondeur
a la volée de 'automate sémantique du systeme. L’algorithme gga calcule d’'une maniére
aléatoire et uniforme (qui dépend des paramétres d’entrée) un chemin de l'état initial qui
se termine dans un état a couvrir. Le chemin ainsi généré est décoré par les différents
verdicts. La section suivante présente en détail gga.

Sous-module API pour TC. Ce sous-module implémente spécialement 'API T'C/()
qui décore un chemin obtenu par gga par les différents verdicts.

Module Printer

La génération de cas de test se termine par 'API writeTrace() du module Printer.
writeTrace() transforme les structures de données du cas de test généré en format XML.
Un exemple de la sortie de TGSE est ci-dessus.

<?xml version="1.0" encoding="IS0-8859-1"7>
<IDOCTYPE Trace SYSTEM "trace.dtd">

<Trace Label="CSMA_CD_2">

<StateSync>

<State Index="1" Component="Sender'">
<Loc Label="Wait"/>

<Bounds/>

</State>
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<State Index="2" Component="Bus"'">
<Loc Label="Idle"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="3" Component="Sender'">
<Loc Label="Wait"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="4" Component="TP">
<Loc Label="init"/>

<Bounds/>

</State>

<Diag/>

<Glob/>

</StateSync>

<Action Label="Action">

<Comp Label="epsilon" Index="0"/>

<Comp Label="begin" Type="Wait" Index="1"/>
<Comp Label="begin" Type="Send" Index="2"/>
<Comp Label="epsilon" Index="3"/>

</Action>

<StateSync>

<State Index="1" Component="Sender'">
<Loc Label="Wait"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="2" Component="Bus"'">
<Loc Label="Active"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="3" Component="Sender">
<Loc Label="Transmit"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="4" Component="TP">
<Loc Label="init"/>

<Bounds/>

</State>

<Diag/>

<Glob/>

207
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</StateSync>

<Action Label="Action">

<Comp Label="busy" Type="Wait" Index="0"/>
<Comp Label="busy" Type="Send" Index="1"/>
<Comp Label="busy" Type="Wait" Index="2"/>
<Comp Label="busy" Type="Wait" Index="3"/>
</Action>

<StateSync>

<State Index="1" Component="Sender'">
<Loc Label="Transmit"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="2" Component="Bus">
<Loc Label="Collision"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="3" Component="Sender">
<Loc Label="Transmit"/>

<Bounds/>

</State>

<State Index="4" Component="TP">
<Loc Label="Final"/>

<Bounds/>

</State>

<Diag/>

<Glob/>

</StateSync>
</Trace>

Signalons finalement que dans le cas ot aucun état a couvrir n’est accessible dans le par-
cours courant, 1’algorithme gga est relancé automatiquement pour une nouvelle tentative
(le lancement est paramétrable). De plus, il est possible de générer un cas de test minimal
en nombre de transitions pour un nombre de tentatives donné.

13.2 Algorithme de génération gga

Dans sa version actuelle, TGSE ne supporte pas tout le cadre formel présenté dans ce
document et qu’il est en cours d’extension. Nous ne présentons ici que la partie supportée
par TGSE.
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Fonction gga() :
Begin
States :— getInitialStates(), SymbolicState — (), Element :— NULL, Path :— 0,
SymbolicTrace :— (), SymbolicPath :— ()

Do

Element :— SynchronizationOnVectors(States) ;
push(Element,Path)

If (Element # NULL) Then

If type — Extended Then
push(SymbolicTrace, SymbolicTrace(Element))
If checkSymbolicTrace(SymbolicTrace) = false Then
pop(SymbolicTrace)
pop(Path)

Else
SymbolicState — post(SymbolicTrace,Element)
If SymbolicState # () Then
push(SymbolicTrace,SymbolicState)
Else
pop(Path)

States := getSuccessors(Element) ;

Else
pop(Path)
States :— getSuccessors(top(Path))

If AcceptStates(States) = true Then
exit(EXIT SUCCESS)

While Path # ()

If Path # (
If type = Extended Then
getParameterValues(SymbolicTrace)
Else
TimedDiagnostics(SymbolicPath)
TC(Path) ;

End

F1G. 67: Algorithme de génération gga.
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Hypothéses. L’algorithme gga implémenté considére un systéme communicant sous test
(S, col) tel que :

1. S est une topologie statique,

2. col est un coloriage distribué a trois couleurs : rouge, noir et bleu tel que
friend(rouge) = {noir}. Le rouge définit les états a couvrir (Accept) et le bleu
les états a éviter (Reject).

Ainsi, un état d’un automate est modélisé par un couple (s, couleur).

Structures de données. Nous utilisons les structures de données suivantes :

— States : un (n+1)-uplet (sy, S1, ..., Sp)-
— Context : une structure contenant deux champs Variable et Reset :

1. Variable : un vecteur contenant les valeurs des variables discrétes.

2. Reset : un vecteur d’entiers contenant, a chaque étape ¢, les indices de transitions
ot les horloges ont été remises a zéro pour la derniére fois.

Transitions : un tableau de n + 1 champs. Transition[i] correspond a un pointeur
sur la transition courante de 'automate M; de Comp(5).

— FElement : une structure de donnée contenant trois champs : un champ de type
States, un champ de type Context et un champ de type Transitions.
Path : une pile d’éléments. Elle est gérée par les opérations “push”, “top” et “pop”.

Description de gga. L’algorithme de génération gga, appliqué & un CS S, réalise une
recherche en profondeur de ((S). Durant la traversée de ((S), gga calcule un chemin
symbolique (SymbolicPath) dans le cas d’une spécification temporisée, et une trace sym-
bolique (SymbolicTrace) dans le cas d'une spécification étendue (type =Extended). Lors-
qu’'un état a couvrir est rencontré, la traversée s’achéve par I'appel a SymbolicPath ou a
SymbolicTrace. Dans ce cas, 'appel a 'API T'C/() permet de décorer le chemin ainsi choisi
par les différents verdicts. La F1G.67 illustre le pseudo-code en langage C de gga.

13.3 TGSE et le projet Calife

Le projet RNRT Calife et son successeur Averroés sont des projets académiques et in-
dustriels regroupant un ensemble de partenaires (France Telecom R&D, CRIL Technologie,
LaBRI, LSV, Loria, LRI). Le but de Calife est de définir une plate-forme générique (Open
Source) permettant d’interfacer des outils de vérification et de génération de test. Dans le
cadre de ce projet, la participation du LaBRI consiste, en outre, a intégrer TGSE dans
cette plate-forme.
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Editeur Calife Simulateur Califg

! f

TGSE

F1G. 68: Interfaces de TGSE avec Calife.

Plate-forme Calife. La plat-forme Calife comporte un éditeur et un simulateur. [.’édi-
teur fournit une interface agréable pour manipuler les différents types d’automates (tempo-
risés, hybrides, étendus,...). Son simulateur permet de simuler graphiquement ’exécution
d’un ensemble d’automates. Cette plate-forme supporte deux types d’utilisation : un uti-
lisateur normal qui modélise sa spécification et utilise les outils que la plate-forme fournit
pour vérifier ou générer des cas de test, et le mode expert qui permet d’intégrer un outil a
la plate-forme.

TGSE sous Calife. Nous avons intégré une partie de TGSE dans calife en définissant les
différentes transformations requises. TGSE peut étre utilisé en mode graphique a travers
Calife. Dans ce cas, la saisie des spécifications se fait a travers I’éditeur Calife qui permet,
signalons le, la génération automatique des vecteurs de synchronisation. Il offre le choix
d’une synchronisation par rendez-vous, broadcast, la synchronisation binaire d’Uppaal, ou
par labels identiques. Ceci pour une topologie statique. L’appel a TGSE se fait a travers
I'interface graphique. Calife génére dans ce cas les fichiers d’entrée de TGSE. TGSE produit
un cas de test, en format XML selon une DTD Calife, qui pourra étre simulé sous Calife.
Le schéma de la F1G.68 représente les communications entre Calife et TGSE.

13.4 FEtude de Cas : CSMA /CD

Nous avons expérimenté TGSE avec le protocole CSMA /CD a un bus, plusieurs émet-
teurs et un objectif de test consistant a détecter une collision !C'D a un instant inférieur
a 5 unités de temps. Ceci sous un portable DELL INSPIRON 5100, de processeur Intel
P4 (2,4GHZ) et a 256 Mo de RAM sous Mandrake 10.0 (TGSE a été aussi testé sous Win-
dowsNT et RedHat). Dans le tableau de la F1G.70, la colonne Lock représente le nombre
de fois qu’une transition peut figurer dans un cas de test, Taille du TC représente la taille
moyenne d’'un cas de test généré, Nb Sender correspond au nombre des émetteurs considérés
et Temps CPU est le temps moyen de génération.

On peut remarquer que la génération avec Lock = 1 prend plus de temps. Ceci s’explique
par le fait que ’algorithme gga atteint des états dont les transitions sont saturées et ainsi
il est obligé de dépiler plusieurs fois.
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—/'begin/x:=0

Init Transmit

Finish
=/-Ix:=0 mx:lambda/!end/—
)

—/?busy/x:=0 x<Sig/?CD/x:=

—/?busy/-

-/?beginly:=0

Active x<=2*Sig/lbegin/x:=0

Idle
y>=Sig/!busy/

-/?endly:=0 -/?CDI/x:=0

y<Sig/?begin/y:=0
Collision x<2*Sig/?CD/x:=0

(a) Bus (b) Sender

F1G. 69: Modélisation CSMA /CD.

Finalement, bien que le protocole CSMA/CD soit de taille réduite, I'utilisation de
plusieurs émetteurs augmente sa complexité. Les résultats obtenus sont trés encourageants

et des améliorations sont en cours.

Lock | Nb Sender | Taille du TC | Temps CPUs (s)
1 2 3 0.077
1 5 3 0.303
1 10 3 0.621
1 20 3 0.914
103 2 18 0.027
10° 5 59 0.098
103 10 79 0.234
10° 20 130 0.793

FiG. 70: Expérimentation.
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Chapitre 14

Conclusion

Au cours de ce document, trois thémes ont été abordés : la modélisation des systémes
communicants, I’analyse des systémes temporisés et le test des systémes communicants.

Nous avons introduit le modéle CS comme une description des systémes communicants.
L’approche du modéle CS consiste a séparer la modélisation des entités, la modélisation du
flux de controle partagé et la modélisation des ressources communes. Les entités sont mo-
délisées par des automates temporisés étendus, le flux de controle partagé est modélisé par
une topologie de communication (automate) et les ressources communes par des variables
et des paramétres. L’utilisation du modéle CS a été illustrée par trois exemples : 'exemple
des p producteurs et g consommateurs, I’exclusion mutuelle et la norme CSMA /CD.

Pour I'analyse des systémes temporisés, nous avons abordé le probléme d’extraction
des diagnostics temporisés et d’inclusion des traces temporisées entre deux chemins. L’ex-
traction des diagnostics trouve une application intéressante lors de la vérification d’'une
propriété du systéme du fait qu’elle permet une bonne compréhension des raisons derriére
la satisfaction ou la non satisfaction de la propriété. Le probléme d’inclusion des traces
s’avere important dans le domaine du test pour montrer I'inclusion des traces de I'implan-
tation dans celles de la spécification. Pour ces deux problémes, la solution proposée repose
sur l'identification des diagnostics des bornes (maximales et minimales) qui correspondent
a des exécutions limites du systéme. Nous avons montré comment calculer ces diagnos-
tics, soit par la résolution de contraintes a travers le polyédre de contraintes, soit par une
analyse symbolique en avant et en arriére.

Pour le test que nous qualifions de test classique, nous nous sommes intéressés au test
d’interopérabilité des systémes sans contraintes temporelles et au test de conformité des
systémes temporisés. Pour les deux tests, nous avons introduit un cadre formel comportant
des définitions formelles des tests, ainsi que des méthodes de génération. Dans la définition
des méthodes de génération, nous nous sommes focalisés sur I'applicabilité des méthodes
et de leurs résultats. Ainsi, la méthode de génération des tests temporisés, basée sur les
diagnostics de bornes, que nous avons proposée ne souffre pas de I’explosion du nombre
de cas de test générés du fait que les cas de test considérés correspondent aux diagnostics
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temporisés de bornes. Ces derniers procurent une représentation finie de I’espace des traces
relatives a un chemin.

Notre proposition de 'approche ouverte du test se veut un aboutissement de ’étude
menée sur le test classique d’une part et la modélisation des systémes communicants d’autre
part. En effet, nous avons montré qu’il est possible d’appréhender les différents types,
approches et architectures de test au sein d'un méme modéle et avec la méme méthodologie.
Nous avons proposé une modélisation uniforme de ces différents aspects de test. Cette
modélisation était basée d'une part, sur le modeéle des systémes communicants (CS) et
d’autre part sur la méthodologie des algorithmes génériques de génération (GGA) qui
considére les critéres de couverture structurels sous la forme de coloriage ou de coloriage
ordonné de graphes. Le concept du test ouvert est relativement simple : des implantations
satisfont des spécifications selon une propriété P. P peut étre I'appartenance d’une trace
d’implantation a la spécification (test passif), la conformité des implantations par rapport
aux spécifications, I'interopérabilité des implantations,...

Concrétement, les résultats de cette thése ont été implémentés dans notre outil TGSE
(Génération de Test, Simulation et Emulation). Dans sa version actuelle, TGSE supporte la
génération automatique des cas de test (test actif) et la vérification de 'appartenance d’une
trace a une spécification donnée. TGSE a été incorporé partiellement dans la plate-forme
Calife réalisée dans le cadre des projets RNRT Calife et Averroés.

Finalement, le protocole CSMA/CD a été pris comme une étude de cas dans ce do-
cument. D’une part, la modélisation de CSMA /CD fait intervenir des paramétres et des
horloges, aspects traités dans cette thése et d’autre part, il présente un bon exemple pour
tester la capacité et les performances de 1'outil TGSE.

Perspectives

Au cours de ce document nous avons traité certains aspects relatifs au test. Certains
d’autres n’ont pas été abordés. Comme perspectives de ce travail, nous citons les cin
)
points suivants :

1. Normalisation du test. A 'exception du test de conformité, il n’existe aucune
norme définie pour les autres types de test. A travers une étude plus approfondie et
détaillée du concept du test ouvert introduit dans ce document, nous pensons qu’il
est possible de définir une norme unique pour le test.

2. Relachement des contraintes sur le modéle temporel. Le cadre formel pré-
senté dans ce document repose sur le modéle des automates temporisés événementiels
déterministes et observables. Or, les domaines d’application de ce modeéle restent re-
lativement limités. Dans le cas des automates temporisés non-déterministes et non-
observables, des techniques de déterminisation a la volée peuvent étre appliquées.
Cependant, ils souffrent de I'explosion combinatoire du nombre de cas de test géné-
rés.
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3. Etude de la couverture. Due a la nature non-exhaustive du test, la mesure de
la couverture d’une suite de test permet d’avoir un certain degré de confiance dans
I'activité du testeur. La plupart des travaux relatifs a la mesure de couverture datent
des années 90s et ils n'ont pas eu un réel succés dans le domaine industriel. Nous
pensons que la formalisation des critéres de couverture et des hypothéses du test
est un sujet a approfondir qui permettrait de définir des métriques significatives et
pratiques. Une premiére étape est déja réalisée par la définition du coloriage. Nous
envisageons de définir une métrique qui mesure le nombre d’éléments couverts par
une suite de test pour une couleur donnée, ceci sous I’hypothése d’uniformité.

4. Test de code. La programmation orientée objet et les approches basées sur les
composantes sont largement utilisées dans le développement des logiciels. Par consé-
quence, le test de ces logiciels nécessite des techniques basées sur des modéles a états.
Nous envisageons d’étudier I’applicabilité de certaines méthodes de génération de test
de protocoles dans le domaine logiciel.

5. Extension de I’outil. Seule une partie des résultats présentés dans ce document ont
été implémentés dans I'outil TGSE. Nous envisageons d’étendre TGSE, de l'interfacer
avec d’autres outils, ainsi que de réaliser 1'étude de cas du protocole CSMA/CA
prévue dans le cadre du projet Calife.
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Annexe A

Preuves de la partie 111

Propriété 1.

Preuve. Il suffit de remarquer que si ¢ est un cycle alors il existe une suite finie (ec;);cp1n)
de e-cycles telle que :

wie) =Y wlee).

i€[1,n]

En conséquence, Vi € [1,n], w(ec;) > 0 = w(c) > 0. O

Propriété 2.
Preuve. G minimal et positif implique que les 2-cycles sont positifs est trivial. Montrons
que si les 2-cycles de G sont positifs alors tout cycle de G est positif (et par conséquence
G sera positif). Soit ec un e-cycle de G qui traverse les noeuds n; et n;. Alors ec peut etre
ecris sous la forme de p;.p; tel que p; € path(n; — n;) et p; € path(n; — n;). Comme G
est minimal, alors

w(n; — n;) < w(p;), wln; — n;) < wip;))

Par conséquence,
w(n; — n; — n;) = w(n; — nj) +wln; — n;) < w(p;) +w(p;) =wlec)

Comme n; — n; — n; est un 2-cycle et il est positif, on déduit alors que ec 'est aussi. O

Lemme 3.

Preuve. Soit ¢ un e-cycle qui traverse les k arcs e¢; : c =e1---¢y.

229
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<: D’aprés la construction de b2m(G) :
Whom(c) (Er) < wg(er - - ex—1) et Wyam(a)(er) < waler),
Donc,
Wiam (@) (€x-Bk) = Wham(a)(€x) + Wham(a) (Er) < waler - - - ex—1) + wg(er) = wa(c).

Comme b2m(G) est positif et minimal alors selon la propriété 2, les 2-cycles sont posi-
tifs. ;. est un 2-cycle donc wyom(q)(ex-€x) est positif et par conséquence we(c) est positif.

=: Soit e un arc. Par construction de b2m(G), il existe deux chemins p; et po tels que :
wa(p1) = Wiam(a)(e) et wa(p1) = Weom(c) (€)
Il suffit alors de remarquer que e.€ est un 2-cycle, p;.ps est un cycle et
wa(p1-p2) = Weam(c)(€-€)

Comme G est positif, alors e.€ est positif et d’aprés la propriété 2, b2m(G) est positif. O

Lemme 4.
Preuve. Soit c un e-cycle. Si ¢ ne traverse pas le noeud n; alors son poids est identique dans
G et R;_.(G). Maintenant, soit ¢ = p.e.p’ est un e-cycle tel que dst(e) = n; (e € in(n;)), et

P’ .p € path(€). Remarquons que src(p’.p) = n; et qu’il ne traverse pas n;. Donc son poids
est le méme dans G et R;_..(G).

Wr,_.(@)(¢) = wr,_ @) (p) + Wr,_.(@)(€) + Wr,_. ) ([D)
Par construction de R;_.(G), on déduit que :

wr,_.(@)(c) = wa(p) — wa(€) + wa(p)

Si wg, .. (@)(c) <0 alors :

we(p) +wa(p') < wa(e).

Comme p'.p € path(€), alors contradiction avec le fait que G est minimal. O
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Lemme 5.

Preuve. D’aprés le lemme 4, on déduit que R;_.(G) est positif. Avant de présenter
la preuve, remarquons que pour un graphe positif G’ et un arc e, s’il existe un chemin
p € path(e) qui traverse un noeud deux fois tel que we (p) < we(e), alors il existe un
chemin p’ € path(e) qui ne traverse aucun noeud deux fois tel que we (p') < wer(e). Ceci
est une conséquence directe de la positivité de G’. Ainsi, les poids, des chemins de path(e),
potentielllement inférieurs au poids de e dans G’ sont ceux des chemins qui ne traversent
aucun noeud deux fois. Par la suite, nous ne considérons que des chemins de path(e) qui
ne traverse aucun noeud deux fois.

Soit e un arc et p un chemin de path(e). Par construction de R;.(G), seuls les
arcs de in(n;) ont été changés par rapport a G.

Cas 1 : e € out(n;). p ne passe pas par un arc de R; .(G) dont le poids a été
changé par rapport a G. Alors wg, () (p) = we(p) > wale) = wr,_.)(e) (G est
minimal). Par conséquence, wg, () = wg(e).

Cas 2 : e € in(n;). Supposons que wg, () (p) < wg,_.c)(e) = —wg, (e (€). Sa-
chant que p € path(e), donc ¢ = p.€ est e-cycle dont le poids est négatif. Contradiction
avec le fait que R,_..(G) est positif. Donc, wg, (@) (p) > wr,_.@)(e) = —wg(€). Par
conséquence, wg, (e) = —we(€).

Cas 3 : e & out(n;) Uin(n;). Dans ce cas wg, . ()(e) = wa(e).

1. Si p ne traverse pas le noeud n; alors wg, . (@)(p) = wa(p) > wa(e) = wg,_. (@) (e) (G
est minimal).

2. Si p passe par m;. Soient e; € in(n;) et ex € out(n;) tels que src(ey) = src(e) et
dst(es) = dst(e). D’aprés les deux cas précédents, pour tout p; € path(e;), pour
tout p2 € path(es), wr, () (P1) = Wr,_.((e1) et wr_ () (P2) = wr, . (e2)
Comme p peut étre décomposé en p; € path(ey) et py € path(ez) : p = p1.pa,
alors wg, (@) (p) > wg,_. (@ (e1) + wg,_. ) (e2). 11 suffit de voir que wg,(e) =
min{wg, () (€), Wr,_.)(€1) + Wr,_. ) (e2)}, et qu” a partir des deux points sui-
vants, wg, (€) = —wg(e1) + wa(es).

(a) ey € out(n;) implique wg(ez) < wa(er) +wale), i.e. —wg(er) +wales) < wg(e)
(G est minimal).

(b) wRH(G)(‘?) = wg(e), wRH(G)(el) = —wg(e1) et wRM(G)(ez) = wg(ez). O]

Lemme 8.

Preuve. Supposons que Z peut étre écrit sous la forme
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Z = /\ (’UZ'—U(]SZZ'()/\UO—’UZ‘SZOZ') /\Z/
UiEVk

avec Z' € ®(V), et considérons

Zy = /\ (vi —vo S v(vi) Avg — v < —v(v;)) A Z'
v, EVy,

S’il existe i € [1, k| tel que v(v;) > l;p ou v(v;) < —ly;, alors v ne peut pas étre complété
dans Z car on aura Z, ¢ Z. Maintenant nous proposons de calculer ¢f(Z). Soit G(Z)
(resp. G(Zx)) le graphe de contraintes associé¢ a Z (resp. Zi). G(Z) est minimal car Z

est canonique. Considérons maintenant le graphe GM (Z;,) = (Vy, Z, E) construit par les
étapes suivantes :

Pour tout ¢ € [1, k],

wGM(Zk)('Ui - Uo) = 'wG(Zk)('Ui - Uo), wGM(Zk)(UO - Uz') = wG(Zk)(UO - 'Ui)

Pour tout i € [k 4 1,n],

WGM(Zy) ('Ui - Uo)

min({we(z,)(vi — v;) + we(z,)(v; — vo) | J € [1, K]} U{we(z,)(vi — v0)}),

et

WGM(Zy) (Uo - 'Ui)

min({we(z,)(vo = v;) + we(z,) (v; — vi) | € [1, K]} U{wegz,)(vo — vi)})

Pour tout ¢ € [1,n], pour tout j € [1,n], i # j # 0,

wan(z) (Vi — v5) = min(wan(z,) (Vi — Vo) + Wanr(z,) (Vo — v5), Wa(z,) (Vi — v;))

Il suffit de voir alors que GM(Zy) est minimal et qu’il correspond & G,,(Z;) = GM (Zy).
D’aprés la propriété 2, G (Zy) est positif si et seulement si ses 2-cycles sont positif.

En conclusion, la construction de G,,(Z;) donne la forme canonique cf(Z;) de Zj.
Cette construction se fait en O(n?). Vérifier que cf(Z;) # false se fait aussi en O(n?)
grace aux 2-cycles. Si c¢f(Zy) o false alors, application directe du théoréme 2 a cf(Zy)
(dans le cas ou Z ¢¢ false), nous donne entre 1 et (n + 1) valuation qui compléte v
dans Z si Zj, n’est pas borné et entre 1 et 2x (n+1) valuations de Z dans le cas contraire. O
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Théoréme 3.

Preuve.

Nous montrons le théoréme dans le cas ou £k = 0. Pour &k # 0 la preuve est simi-
laire. Montrons d’abord que pour toute séquence o admettant une computation de p,
. (M.0) . . (m,0)
time(o,, ) < time(oy) < time(o,, ).
L’idée de la preuve est de montrer que les computations (5,7) et (5,1/)) définies respecti-
vement par :

1. vo(z) = 0 pour tout z € C, et v; = (v;_1 + time(oM) — time(c,))[r; := 0] pour tout
iell,n].

/
i

2. Yj(x) =0 pour tout z € C, et v, = (v|_, + time(o}") — time(a}™,))[r} := 0] pour tout

i€ [l,n].

sont des computation de p sur o™ et o™ respectivement. Nous donnerons une preuve pour
oM. La preuve pour o™ est similaire. La preuve est par récurrence.

Pour i = 0 il est clair que vy € Hy. Supposons que pour tout j € [0,4], v; € H; et
montrons que v; 41 € H; 1. Rappelons que H; 1 = (Si11,¢i41) et que g;41 est canonique et
borné. Soit v = Vé”(giﬂ) la valuation de bornes maximale associée a g;,1 et donnée par
le théoréme 2. Cette valuation vérifie que pour toute valuation v € g;, 1, pour toute z € C,
v(z) < vi(x). Vu que le chemin ST (p) est post/pred-stable, alors selon le corollaire 8, il
existe une computation r : (5,2”) sur un mot temporisé o, tel que : s = s;41 et v}, = v
Pour toute horloge z € C, soit p, I'indice inférieur a ¢ + 1 de la transition ¢, ot x a été
remise a zéro pour la derniére fois.

Si v(z) = 0 alors v;41(z) = 0.

— Sinon, v'(z) = v, (h) — v} (h) = viy1(h) — vy, (h) = viga(x). Comme v; admet un
successeur dans H;; (le chemin ST (p) est post/pred-stable), alors il existe v, € H;\y
telle que pour toute x,y € C non remise a zéro dans t;,1, ve(z) — 1a(y) = vi(x) —
vi(y) = vip1(x) — viga (y) < vi(z) — v1(y). Ceci est une conséquence de I’évolution en
méme rythme des horloges.

En conclusion, v;4; € H;1;. Par conséquent, o (M:0) (resp. O'(m’o)) est la séquence o
(resp.c™ =) donnée par la définition 31, section 7.1.

MO



Annexe B

Preuves de la partie 1V

Cette partie présente quelques propriétés des IOLTS

Propriété 3 Soient M, et My deuxr IOLTS, X wun ensemble d’interfaces et o €
Traces(M || x Ms). Alors

Out(Mi| x Mz, 0) = Ugrepy |, (0,%) Ot soninmyix (M| M, o). O

Preuve. Pour montrer 1'égalité de la propriété, nous montrerons l'inclusion des deux
ensembles dans les deux sens.

<) Soient 0 € Py (0, X) et la € Outsyar janyix (M || Ms, o'). Alors,
' la
la € SN et (5™, 40") = o,

Vu que o € Traces(M| x M), alors Oy mg)x = O €t

/ /
(O‘ .!CI,)|Z(Ml||MZ)\X = U‘E(MlHMQ)\x.!a = O'|Z(MlHMz)\X.!Cl =o.la

YLOOIM)IX oy obtient

al
En faisant la projection de (g0, q)") = "anmp sur

(qéwl,qév[z) Cr:'!>a1\/11||X1\/12, et ainsi la € Out(M;||x Mz, 0).

=) Soit Let la € Out(M,||xMa, o). Par construction la seule différence entre M, || x Mo
et M;|| My réside dans les transitions sur les événement n’appartenant pas a SMI1M2)IX

L. , e M, My o-la .
Ces dérniers sont remplacés dans M, || x M, par 7. Ainsi, si (¢)"", ¢y >) = M| xMps alors il

. / M+s Moy o.la ’
existe o’ € My || M, telles que (g5, qy"*) = ayms €t T s iaix = 050X = 0. a

Propriété 4 Supposons que My et My sont input-complets. Alors
Vo € Traces(M,||My) = Out(M||Ms, o) = Out(My, 0 /5m ) U Out(Ms, 0 5, ). O
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Preuve. Pour montrer 1'égalité de la propriété, nous montrerons l'inclusion des deux
ensembles dans les deux sens.

=) Trivial.

<) Soit la € Out(My, 0/5m, ). Deux cas sont alors possibles :
— Sila & M2 (lg n’est pas un événement de synchronisation). Dans ce cas, M; évolue
indenpendamenet de My, et ainsi la € Out(M;||M,, o).
Si la € ¥™2_ Comme M, est input-complet, alors la synchronisation entre M; et M,
est possible et ainsi la € Out(M,||Ms, o).
Le méme raisonnement reste valable pour la € Out(Ms, 0 /5, ). O

Propriété 5 Supposons que M, et My sont input-complets et que S N XM = . Alors :
RMIMEIN st g IXC g MIMIIX o s 5 EelX 0

Preuve. Du fait que M; et M, sont input-complets, toute émission possible dans un
état ¢ de M; ou M, est aussi possible dans un état gloable de M;|| M, contenant ¢ et

réciproquement. Ainsi, Y2UM2 = wMy yMe of pMOIMAIX g MIX G 21X Ny e
yMineM2 — ¢ alors EM“X N EMﬂX = . Ainsi E(M1||M2)|X nxM = sMiIX 1o meme
raisonnement pour le deuxiéme point de la propriété. O

Corollaire 16 Supposons que My et My sont input-complets et que XX N XM = (). Soit
o € Traces(M,||xMs), alors

OutZMl (M1||XM2, (7) = Uy 1ePM1IIMs (5 OutZMl\X(Ml, ;21”1)‘

OutZMQ (M1||XM2, O') = UU EPMlHM Out2M2\X(M2, /EMZ)‘

Preuve. Selon la propriété 3

Out(M1||XM2, (7) =U (0,X) OutE(M1||M2)\X(M1 ||M2, O'/)

o' €Pry | my

ce qui implique que

Outle (M1||XM2, O') =U (0,X) OUtE(MluMQ)\XmEMl (Ml HMQ, O'/).

/
o' €Pnry My

Et selon la propriété 5, on obtient :

Outle (Ml ||XM2, O') = UO'/€PM1HM2 (0,X) OUtle\X (Ml ||M2, 0’,)

D’apres la propriété 4, on déduit que :
OUtle (M1||XM27 0) = UU,EP]V11||M2(07X) OUtEMl‘X(M17 O-;EMl ) U UO”EPMl”MZ(U,X)
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OUtEMl\X (M27 U;EMQ )

Comme S N $M2 = ) alors ©o"¥ N SM2 = @, et ainsi

OutEMl (Ml ||XM2, O‘) = UU’EPMlHMz (0,X) OUtle\X (Ml, O';ZMI)

Lemme 11.

Preuve. Soit o € Traces(M| xMs).

=) I, et I5 sont input-complets, alors selon la preuve de la propriété 5,

Out(L||xIr,0) = Outsy (I || xIo, 0) | ) Outsss (11| x 12, )
Comme interopx ([, I5) implique que

Outsn (1| x12,0) C Usrepy,ar, (0,) Outsny x (M, U;ZMI)
ou encore interopx(ls, I1) implique

Outsi (1| x12,0) C Usrepy | ar, (0,) Ot smigix (M, U;ZMQ)
Comme,

Out(M,||x My, o) = Outspn, (M || x Ma, o) |_J Outsyos, (M || x Mo, o)

par application du corollaire 16, on déduit que

Out([1||XIQ, 0’) C Out(M1||XM2, 0’)

<) Ii||x Iz ioconf M| x My implique que
Outs, (It || x Iz, 0) | ] Outgr, (I||x T2, 0) € Outgany (My|x My, o) | ] Outgas, (My || x Mz, o)

car My, My, I; et I, sont input-complets. Nous avons supposé que L2t N M2 = () ce qui
implique que
Outzll ([1 ||X[2, O') N OutZMQ (Ml ||XM2, O') = @

et ainsi
Outzll ([1||XIQ, O') - Outle (Ml ||XM2, O')

Par application du corollaire 16, on déduit que
Outsan (Mi||xMa, 0) = Usrepy i, ary) (0,x) Oubsinnyx (M, U;le)

et ainsi interopx (11, I3). La méme preuve pour interopy (I, I1).
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Modélisation, Analyse et Test des Systémes Communicants & Contraintes Temporelles :
Vers une Approche Ouverte du Test

Résumé : Cette thése se positionne dans le cadre de la modélisation, 1’analyse et le test des
systémes communicants, plus particuliérement les systémes temps-réel, embarqués et a base de
composants.

Dans un premier temps, nous introduisons le modéle CS comme une description des systémes
communicants. Le modéle CS est basé sur la séparation entre la description des entités d’un
systéme communicant et la description des communications et du partage des ressources entre
ces derniéres. Nous montrons aussi comment traiter le cas des systémes asynchrones et tenir
compte des latences du réseau. Dans une seconde partie, nous abordons 1’analyse des systémes
temporisés, en particulier, l'extraction des diagnostics temporisés pour un chemin symbolique.
Nous montrons aussi comment extraire des valuations dites de bornes & partir d’un polyédre
représenté par matrice de bornes (DBM). Dans une troisiéme partie, nous considérons la génération
automatique des tests temporisés. Nous introduisons un cadre formel, comportant une définition de
la notion de conformité pour les systémes temporisés et une approche de génération automatique
des tests de conformité. Dans une quatriéme partie, nous proposons une modélisation uniforme des
différents types, approches et architecture de test. Cette modélisation est basée sur les algorithmes
génériques de génération et la définition d’un critére de couverture structurelle sous forme de
coloriage (ordonné) de graphe. Comme conclusion de cette partie, nous introduisons la notion du
test ouvert.

Finalement, nous avons réalisé l'outil TGSE (Test Generation, Simulation and Emulation)
développé dans le cadre du projet Calife et I’étude de cas CSMA /CD.

Mots-clés : Systémes Temps-Réel, Systémes Communicants, Modélisation, Analyse, Diagnostic
Temporisé, Test, Conformité, Interopérabilité, Couverture, Minimisation de Test, Test Ouvert.

Modeling, Analyzing and Testing Real-Time Communicanting Systems :
Towards an Open Approach of Testing

Abstract : The topics of this thesis are modeling, analyzing and testing communicating systems,
specially real-time systems, embedded systems and component-based systems.

The first part of this thesis is related to the study of models for the description of systems. We
introduce the CS model as a description of communicating systems which defines a set of common
resources, a set of entities, and a topology of communication. The second part considers the
analyze of real-time systems, specially the extraction of timed diagnostics for a symbolic path. We
show how to extract bounded valuation from a DBM (Difference Bounded Matrix). The third part

of this thesis is devoted to test case generation. We introduce a formal framework for conformance
and interoperability testing. The forth part focuses on testing methodologies adapted to protocol

testing. We give a formal definition of a generic generation algorithm (GGA). We demonstrate
that the CS model with a GGA supports various 1) test architectures, 2) test types : conformance,
interoperability, embedded, component testing, and 3) test approaches : passive and active testing.

The last part of this thesis presents the main characteristics of the TGSE tool (Test Generation,
Simulation, and Emulation). TGSE is made-up of a test case generator, a graphic simulator of
the execution of a sequence generated by TGSE, and a real-time emulator.

Keywords : Modeling, Analyze, Timed Diagnostic, Testing, Conformance, Interoperability, Real-
Time Systems, Communicanting Systems, Coverage, Test Cases Minimization, Open Testing.

Theése en informatique, préparée au LaBRI (Université Bordeaux I, 351 cours de la Libération,
33405 Talence).





