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RESUME La fiabilité des applications distribuées temps réel crigguloit étre garantie par des
techniques formelles de validation, comme le model-checkiagei@ant, ces méthodes ont
souvent des probléemes d’explosion combinatoire. Cet aiicipose des abstractions efficaces
pour la modélisation et la validation temporelle de I'arctitere TTA (Time-Triggered Archi-
tecture) avec des automates temporisés (UPPAAL).

ABSTRACTThe reliability of critical real time distributed applicaihs must be guaranty by for-
mal techniques of validation, as the model-checking. Howéeset techniques often lead to
combinatory explosion problems. This paper proposes effiailestractions of the timed au-
tomata model of TTA (Time-Triggered Architecture) in a tempweadiiation context.

MOTS-CLES :abstraction de modéle, validation temporelle, automates tes#m) architecture
embarquée

KEYwORDSmModel abstraction, temporal validation, timed automata, embdddchitecture




1. Introduction

Dans le domaine automobile, des systémes distribués terapsotérants aux
fautes se rencontrent de plus en plus po-tey-wire: applications distribuées, temps
réel et critiques comme par exemple le freinage. Ces systémdoivent d’offrir des
temps de réponse bornés, méme en présence de perturbiggs s fenvironnement.
Des architectures spécifiques ont été congues, comme papledarchitecture TTA
Time-Triggered ArchitecturéKopetz, 1998) qui est I'objet de notre étude. TTA est
constituée de plusieurs couches : une couche applicatieecauchd-Tlayer dédiée
alaredondance d’'applications et une couche de commumidagisée sur le protocole
TTP/C (Time-Triggered Protocol for class C applicatip TT 2003). Ce protocole
se base sur une vue globale du systéme partagée par tous lds (gamantie par des
mécanismes spécifiques de synchronisation des horlogaigdoet denembership
La tolérance aux fautes est intégrée a I'architecture erésgar différents principes :
comportement déterministe d0 a la technoldgree-triggered redondance matérielle
et logicielle, mécanismes et composants lles guardiangspécifiques a la détection
et a la tolérance aux fautes.

Dans le contexte étudié la criticité des applications néigedss phases de vali-
dation de la fiabilité des architectures, en particulier dinppde vue temporel. Les
méthodes de validation utilisées actuellement comme lalaiion, le test ou I'injec-
tion de fautes ne sont dans ce cadre pas suffisantes. Un gperddyalidation plus
adapté est nécessaire, plus formel et plus exhaustif. Hicylar, le model checking
permet la vérification de propriétés en parcourant I'enderdbs états possibles du
systeme. Cette technique a été choisie dans le cadre d'uhedofogie de validation
temporelle adaptée a 'architecture TTA, proposée dans (@o2l@04). La premiére
phase de cette méthodologie consiste dans le choix d'urafemme de modélisation
adapté a TTA et en la conception d’'un modele de I'architectle formalisme de
modeélisation choisi sont les TSAjmed Safety Automataxtension des automates
temporisés. La deuxiéme étape de la méthodologie considtevérification de pro-
priétés sur ce modéle parodel-checkingn utilisant I'outil UPPAAL (Larseret al.,
1997b). Dans le cadre de la validation temporelle de TTA, lepntés vérifiées sont
les pires temps d’exécution des services de 'architecture

Le probléeme dumodel checkingéside dans I'explosion combinatoire de I'espace
d’'états du systéme. Pour pallier a ce probléeme, de nomizeymtienisations du pro-
cessus d'analyse ont déja été développées et impléme@emsndant dans le cas de
systemes complexes comme TTA, elles se révelent insuffisa@t article propose
une méthode complémentaire d'optimisation de I'analysabstraction du modéle
lui-méme, effectuée avant de débuter le processus d’analys de réduire I'espace
des états possibles a parcourir. Ces abstractions sorgshss€une connaissance ap-
profondie du systéme modélisé et sur une étude de la symiégdique du formalisme
de modélisation : les TSA.

Cet article présente donc, apreés une introduction du ctmtérois abstraction
adaptées au modeéle TSA de l'architecture TTA : la réductiesm ehtrelacements, la



fusion d’automates puis la réduction du nombre d’horlo@es regles d’abstractions
sont illustrées par des expérimentations dans le contexi whlidation d’un service
de l'architecture TTA : la réintégration.

2. Contexte
2.1. TSA - Timed Safety Automata - définition

Les Timed Safety Automatfl SA) (Henzingeret al., 1994) (Bengtssomt al.,
2004), sont une extension des automates temporisés clasg@juret al.,1994). Les
TSA permettent la gestion du temps par I'introduction dibges et de contraintes
temporelles sur les états et sur les transitions. Les TSh@igent également la ges-
tion des variables. Un modéle TSA est un réseau de plusietomates, qui com-
muniquent par variables globales partagées ou par syrishatmm synchrone (sur
rendez-vous). Ainsi, une transition peut également étrecass a la réception ou a
I'émission d'un signal de synchronisation. Une définitiomielle des TSA est don-
née ci-dessous, inspirées de (Bengtsstaal., 2004).

Soit M un modéle TSA, composé d’'un réseaypdritomates)M est alors la com-
position paralléle de ces automateS = Ag||A;1]|...||Ap—1. Soit un ensemble fini
C' de variables représentant les horloges du systénié,lensemble des variables
du systéme. Leapdateqactions des transitions) sont un ensemble (b9té'opéra-
tions sur les variables et de réinitialisation des horlogl® guard est un ensemble
de contraintes sur les variables et les horloges du systgumeopnditionne le tir des
transitions. L'ensemble deguardsest notéG(C). Enfin, lasynchronisatiord’une
transition représente ses actions de synchronisationsétable des signaux de syn-
chronisation du systéme est ndi¢et soient deux transitions et s; synchronisées
sur le signak € S, on note alorsg; Ns; = s.

Un automate temporisé étendudu formalisme TSA est notéd = (E, 1y, I,T) :

— E un ensemble fini d’'états, &t ¢ E I'état initial ;
—I: E — G(C) une fonction qui assigne les invariants aux états ;
—T e ExG(C)xSxU x FE estl'ensemble des transitions ;

Linvariant d'un étate € F sera notd, et une transition € T pourra étre notée
t(Gy, s, Uy), avecG, € G(C) saguard s; € S sasynchronisatioretU; € U son
update Ses états source et destination seront notés respectivéme, et Dest ;. Un
exemple d’automate est représenté a gauche de la figure dutbatate possede deux
étatsEl = {e0, el}, avece0 € E I'étatinitial. L'étatel possede umvariant(z < 20),
contrainte sur I'horloger € C du systéme. La transition ente@ etel posséde une
guardavec une contrainte temporelle sur I'horlaggandis que la transition enteg
ete0 posséde unepdate(réinitialisation dex a la valeur 10).

Enfin, les TSA offrent deux possibilités de représentatieiwrgence par I'utili-
sation de deux attributs sur les étatsgentetcommitted Dans les deux cas, le temps



ne pourra pas s'écouler dans les états marqués comme telgtdrance entrairgent
etcommittedest qu’un étatommitteddevra étre quitté immédiatement, tandis qu’au-
cune condition supplémentaire n’est appliquée aux étgents Cette différence n’est
perceptible que lorsque deux transitions sont concursentee transition sortant de la
placecommittedsera exécutée en priorité, tandis que celle qui sort d’'uaeepkgent
n’a aucune priorité par rapport aux autres transitions eites au méme instant.

2.2. Processus d’'analyse de I'outil UPPAAL

Le processus d'analyse de I'outil UPPAAL permet la vérificatiaa volée” de
propriétés exprimées en logique temporelle par un paradeiiéeensemble de I'es-
pace des états du systéeme. hedel checkingur les automates temporisés devient
décidable en utilisant une relation d'équivalence (Adral., 1994) et qui permet
une représentation finie du temps continu sous forme denggibdu graphe d’'états
du systeme par un graphe des régions. Inspiré de ces travRPAAL implémente
un model checkingymbolique qui permet de construire le graphe de zones (Mdl-
ler, 2002, Bengtssoet al.,2004), représentation abstraite du graphe des régions. Les
zones permettent de représenter efficacement le compartéemeporel du systéme,
sous la forme d’'un ensemble de contraintes temporellesesurdrloges du systeme.
L'espace des états du systéme sera donc représenté souadadfan graphe d’'états
symboligues : le graphe de zones.

R Graphe de zones du systéme :
partie discrete

e0 .
h E=(e0) ; V={a=0} E=(e0) ; V={a=0}
Z = {x<10} T z=pe=10)
x<10 x:=10 AR
a=1 a=0 / “+ partie continue T
el E=(el) ; V={a=1} E=(el) ; V={a=1} E=(e0) ; V={a=0}
o320 Z = {x<10} Z = {x<20} Z = {x=10}

Figure 1. Exemple d'un modéle TSA et de son graphe de zones

Un état symbolique (appelé simplement état par la suite) @sititué de deux
parties : la partie discréte, non temporisée, et la partigirmee. La partie discréte
comprend un vecteuE = (e, .., e,_1) représentant I'état courant de chacun des
automates du systéme, ainsi qu’'un vectéus (v, .., v,,—1) représentant les valeurs
de sesn variables. La partie continue est une zangec'est-a-dire un ensemble de
contraintes sur I'ensembtg, = C' U {0} des horloges du systeme. La figure 1 donne
un exemple simple de modéle et son graphe de zones associ¢atlsyrabolique
représente I'ensemble des états du systeme possédant Epaéie discrete et dont
la partie continue est inclue dans la zone de cet état.



2.3. Explosion combinatoire et rédution de la complexité

L'exhaustivité de la technique daodel checkingnduit le probleme de I'explo-
sion combinatoire de I'espace d’'états du systeme. Le psosed’analyse est donc
souvent limité par la complexité en place mémoire nécessaiur le stockage du
graphe d’états. La place mémoire totale utilisée dépencde dritéres : la place mé-
moire de stockage d’un état donné, et le nombre d’'étatsdatglaphe. La taille mé-
moire de stockage d’'un état dépend des paramétres du sgsdtonkés dans cet état :
complexité linéaire dans le nombre de variables du systémeenembre d’automates
(stockage de I'état de chacun des automates du modele)mgtiedté de la partie
continue de I'état. Dans le contexte des systemes modélissgisterates temporisés,
I'espace d'états est représentés sur un graphe des régiotle dombre d'états est ex-
ponentiel au nombre d’horloges du systéme et a la constaaamale présente dans
les contraintes sur les horloges (Akiral.,1994). La représentation symbolique des
régions en zones (Mdller, 2002, Bengtssbal.,2004) permet de représenter I'espace
des états de fagon plus compacte, avec une complexité medmistockage d'une
zone dépendante du nombre de contraintes sur les horloges @ pire cas polyno-
mial dans le nombre d’horloges, mais en moyenne de com@lmaindre). D’'autres
optimisations existantes et implémentées dans UPPAAL, p@anteme amélioration
de l'implémentation des états en mémoire, ainsi que du nemlétats stockés (Lar-
senet al., 2003) (Behrmanret al., 2002) (Bengtsson, 2001) (Larsenal., 1997a).
L'établissement exact de la complexité du processus d/aaale UPPAAL est donc
trés difficile, il reste cependant dépendant des facteunsa@s précédemment.

Un autre parameétre important de la complexité du processasalyse est le
nombre d'états du graphe de zones. Dans le contexte des ggst&mcurrents, ce
parameétre est possede une complexité pire exponentiaile ldanombre de com-
posants du systéme. La concurrence de ces transitions estause importante de
la multiplication des états lors de I'entrelacement desditeons (cf section 3). La
réduction des entrelacements est un probléme connu damsrlaink des systéemes
concurrents. De nombreuses techniques dites d'ordre Ip@ff@per et al., 1993)
(Francoiset al., 1996), (Ribetet al., 2002) permettent d’éviter le parcours de plu-
sieurs chemins d’exécution lorsqu’ils sont équivalentpdint de vue de la propriété
a vérifier. Ces techniques ne s’appliquent cependant pasaig aux systemes temps
réel, et il existe peu de travaux sur les automates temorigéimm et al., 2000)
propose une solution adaptée aux automates temporisésiwaquant par buffers.
Dans le cadre des automates temporisés communiquant pazreods (comme les
TSA), une méthode est proposée dans (Bengtssai., 1998) puis (Minea, 1999)
basée sur la considération de la désynchronisation desjesrlocales des automates
en dehors des transitions simultanées (émission/récegtim signal de synchroni-
sation). Dans le cas de ces derniéres, une resynchroniskgiorégions temporelles
est effectuée pour garantir la fiabilité du comportementteGechniques est basée sur
une sémantique spécifique et nécessite une implémentgatimate de I'algorithme
de model checkingDe méme, certaines techniques d’ordre partiel pourraians d
certaines conditions étre appliquées aux systémes tesdgpau prix toujours d’'une



modification importante de 'algorithme d’analyse. De lereade la modélisation et
la validation en TSA avec 'outil UPPAAL, nous proposons dartsacicle des regles
d’'abstractions appliquées statiquement avant le prosefsmalyse, sans modifica-
tion de l'algorithme demodel checkingCes abstractions permettent de réduire les
éléments du modéle : réduction du nombre de transitionsuterdes, du nombre
d’automates ou du nombre d’horloges, et par la méme la coniplde I'analyse.

2.4. Modéle initial de I'architecture TTA

La premiere étape de modélisation d’'un systéme méne a laptoe d'un mo-
deéle du systéme proche des spécifications de celui-ci ltligg erreurs de modélisa-
tion en concevant un modéle expressif et facilement congmsihle. Par exemple, la
conception d’'un protocole spécifié par couches se modélaisément en associant
un automate par couche. Ainsi, chacun des noeuds du modéé @st modélisé
par un ensemble de cinqg automates, un par couche (applickiitayer et contré-
leur TTP/C), un pour le systéme d’exploitation (ordonnanept des taches) et lnus
guardian Le reste du systéme est représenté par trois automatepgfmettant I'ini-
tialisation des variables du modéle et le démarrage synid@ale tous les automates;
le deuxiéme permettant la gestion du temps global du modelefie [eMEDL permet-
tant la gestion de I'ordonnancement global des messagasl&ealidation de TTA,
ce modele est complété par deux automates : un générateautds £t un observa-
teur pour la vérification de la borne temporelle. Le modéigainest donc constitué
de5N + 5 automatesy étant le nombre de nceuds du systeme). De méme, les hor-
loges du systéme peuvent étre comptabilisées en fonctigv de N + 3 horloges.
Le nombre de variables est plus complexe a compter, il dégambmbre de nceuds
mais aussi d’autres parametres du systeme. Ces paranwgttesgendant dépendants
de I'ordonnancement dans TTP/C, ils sont donc statiques yposcénario donné, le
nombre de variables du modeéle initial est déndv + k-, aveck, etk, des constantes.

La richesse du modeéle initial entraine une explosion dg@éies des états du sys-
téme, dont la complexité dépend directement du nombre rd&tés du modéle. La
validation du modéle initial atteignait les limites de tiimateur (pentium 11600MHz,
500Mo) du point de vue consommation mémoire. Ce modele va séebase a l'illus-
tration des régles d’abstractions proposées dans cdeartic

3. Réduction des entrelacements
3.1. Entrelacements : définition

Les systemes étudiés dans notre contexte impliquent lalieatién de la concur-
rence. Celle-ci est représentée par des entrelacemesgadoplusieurs transitions sont
tirables simultanément. Ce probléme est une des bases chirdodes systemes pa-
ralléles (Mateescu, 1998). La sémantique des entreladsrdans notre contexte est
illustrée par un exemple (non temporisé pour simplifier)laudigure 2 : soit un sys-



Automate A
(A0, BO)
AO Al ta tb
ta / \
| |

Automate B \
BO B1 th ta
o—2—0

Figure 2. Automates concurrents et entrelacement de leur espacesl’état

téme (& gauche) composé de deux automates concustent8. Les deux transitions
ta ettb sont concurrentes : elles peuvent toutes deux étre tiréadiaqe I'état initial

du systéme (automates respectivemend@et B0). Le graphe d’'états de ce systeme,
donné a droite de la figure 2, comporte donc les deux séqudadtemnsitionsga, tb et

tb, ta qui aboutissent alors au méme état fifdl, B1), les transitionga ettb étant
indépendantes I'une de l'autre. Deux transitions sont iaddpntes (Wolpeet al.,
1993) si leur ordre d’exécution n'influence pas le compoerntu systéeme. Cette
situation est typique des entrelacements, et peut étréotrede dans le cadre de pro-
cessus de validationiz! chemins d’exécution sont générés lorsquansitions sont
concurrentes, alors qu’un seul chemin est nécessaire ‘poahlse de ce systeme.

3.2. Détection et réduction des entrelacements

La réduction des entrelacements s’est révélées dans ragtrimdispensable a la
terminaison du processus d'analyse. Cette section prapusezgle de réduction des
entrelacements applicable aux TSA, qui pourrait étre la Base implémentation de
cette technique dans 'outil UPPAAL. En reprenant I'exempléad@ure 2, on pourra
définir unentrelacementdans un systéme d’automates temporisés par la conséquence
des trois situations suivantes :

— plusieurs automates sont dans un état connu simultandmentéme instant) ;
sur la figure 2, ces états sa#0 et B0 ; on nommera ces états des é&itaultanés

— de ces états simultanés partent des transitionsurrentes c’est-a-dire qu’elles
peuvent s’exécuter au méme instant; sur la figure 2, ceta@ttib ;

— enfin, ces transitions soindépendantes c’est-a-dire que leur ordre d’exécution
n'influence pas le comportement du systeme.

La premiére étape de I'optimisation des entrelacementsistea détecter les états
simultanés. Ces états sont difficilement détectables paaualyse statique du mo-
déle. Les TSA permettent cependant la détection d’'un sosereble de ces états :
ceux qui résultent du tir d’'une transition associée a I'éiis d’'un signal. Il est ainsi
possible de déterminer statiquement un ensemble d’étatdtanés, que nous appel-
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Figure 3. Exemple de détection de réduction d'un entrelacement

leronsE. Ainsi dans la figure 3, on &; = {Al, B1,C1} car ces états sont atteints
simultanément par le tir des transitions associées a Igamiset a la réception du
signal de synchronisation(ici émis enbroadcas}

L'étape suivante devient alors la détection des transit@mmcurrentes. Les transi-
tions tirables a partir de ces états simultanés sont toutesfiellement concurrentes.
Un élément spécifigue des TSA permet de détecter aisémentusressemble de
transitions concurrentes : I'urgence. En effet, les étasguésurgentou committed
doivent étre quittés immédiatement, sans écoulement dpsteAinsi, si un sous-
ensembler; ,, de £, est marqué par 'un de ces mots-clé, I'ensemble des transiti
sortantes de ces états (ndig,) sera alors un ensemble de transitions concurrentes.
Dans I'exemple de la figure 3, les étald et B1 sont marquésirgent les transi-
tionsta ettb sont alors détectées comme concurrentes et Bp.a= {Al, Bl} et
Ts. = {ta,tb}. L'état C1 est "normal" (non urgent), il est donc exclu et sera traité
normalement. Une extension pourrait I'inclure dans ledraint sitc est tirable im-
médiatement, et donc en partie concurrente avec les autres.

Il reste enfin & tester I'indépendance des transitiong' de La relation d'indé-
pendance de deux transitions dépend de la sémantique daliemma utilisé. Pour
les TSA, nous la définirons comme suit : pour que deux tramsitgmient indépen-
dantes, il faut que les variables et les horloges modifiéesdio tir de I'une des tran-
sitions, c’'est-a-dire modifiées dans sgpdate ne concernent pas celles impliquées
dans les conditions de tir de I'autre, c’est-a-dire dangusad ou dans lesnvariants
de ses états source et destination. Ainsi, en considéramtlestransitionga ettb de
I'exemple précédent, il faut que :

Utaﬁ(thUIBlLJIBQ):@ et Utbﬁ(GwUIAlUIAg):@

Il est possible de généraliser I'indépendance de deuxiti@amsti ett; :

Uti N (th U ISTCftj U IDEStitj) = (Z)



Utj N (Gt7 U [Src_“; U [Dest_“) = @

Une fois I'indépendance des transitions prouvée, une gitudtentrelacement a
alors été détectée. Il est dans ce cas nécessaire d'intégtezitement de cette situa-
tion afin d’éviter I'exploration de tous les chemins coneuts. La technique proposée
ici devra étre intégrée directement a 'algorithmendedel checkingUne premiére
phase d’analyse statique du modele permettrait la détedtis états simultanés et des
transitions concurrentes indépendantes. Ces transifienent étre marquées par un
marquage spécifique. Il serait alors nécessaire d'intégréraitement spécial de ces
transitions dans I'algorithme d’exploration du graphetalg du systeme, permettant
de réduire I'entrelacement a un seul chemin en exécutamtarestions dans un ordre
arbitraire.

Dans notre contexte, aucune modification n’'a été apportéagotithme d'ana-
lyse. Les situations d’entrelacements ont été détect@e® gr une connaissance ap-
profondie du modeéle, et ont été évitées en utilisant la péiantrinséque des états
committedsur les étatsirgent Ainsi, la situation d’entrelacement illustrée dans la fi-
gure 3 a été traitée en modifiant I'un des étdisou B1 en le rendantommitted
Les transitionsta et tb ne sont alors plus concurrentes, celle dont I'état sourte es
committedétant prioritaire.

Cette technique permet ainsi de supprimer un certain noufierérelacements,
dans le cas particulier d’états marquigenta la suite d’une transition de synchroni-
sation. Cette situation, qui de prime abord semble trésifiguée, est un cas relative-
ment fréquent dans la modélisation des systémes concsitegnps-réel en TSA. Elle
peut par exemple traduire la modélisation d’une série wastinstantanées, ou d'une
action complexe, suite a un signal précis (un top d’horlageroévénement extérieur).
Il est de plus possible d’étendre ces définitions a des cadauiges. Par exemple, en
rajoutant a 'ensemble des transitions concurrentesscallis d’états non marqués
urgent Une deuxiéme idée serait de considérer des suites de imassibncurrentes.
Par exemple, en reprenant la figure 3, on peut imaginer quidesA2 et B2 soient
également marquéggent Ces états seront alors également simultanés. Une analyse
plus poussée de cette situation d’entrelacement, spéeifigiormalisme TSA, serait
intéressante. Elle devra étre accompagnée par une étudsfibadité de cette abs-
traction sur des modéles de systeme différents, dansdpti’une évaluation de la
pertinence du développement de cette abstraction au s€outleUPPAAL.

4. Fusion d’automates
4.1. Résultats et analyse

Trois fusions différentes ont été effectuées a partir du en@émodele initial de
I'architecture avedV = 4 nceuds (cf. section 2.4). Afin de pouvoir étudier I'impact

direct de ces fusions, elles ont été modélisées séparémdalifféentes versions du
modéle. Les performances en temps d’exécution et en placwiredu processus de



validation ont été mesurées pour chacune de ces versides sbht reportées dans le
tableau 1, ainsi que le nombre d’automatésr du modéle considéré.

Version Nir Temps Mémoire
Modeéle de référence 25  25.00s 19156KB
Fusion des couches applicativeFatlayer 21 17.32s  17524KB
Fusion de Il'initialisation et du temps global 24 18.49s 17588KB
Fusion du générateur de fautes et de I'observateu24  19.86s 17548KB
Les 3 fusions cumulées 19  16.49s 17428KB

Tableau 1.Résultats pour la fusion

Le tableau 1 montre que les différentes fusions d’automzgenettent une amé-
lioration des performances de I'analyse en temps d’exécuti en espace mémoire.
Les trois fusions cumulées permettent dans ce cas (modeseatétecture a 4 noeuds)
un gain mémoire d®% et un gain de temps d&%. Ces gains correspondent a
I'’économie de stockage de I'état de I'automate supprimé tlamecteur d’'états, ainsi
gu’aux opérations effectuées sur ce vecteur (cf. sect®n Re plus, la fusion d’auto-
mates a ce stade du modéle permet un gain dans le calcul defosition paralléle
du modéle. Les gains associés aux différentes fusions rtecependant pas iden-
tiques : la fusion des automateppli et FTlayer est plus efficace que les autres.
Cette différence vient du fait que ces automates sont desnaiks spécifiques aux
noceuds du systéme, ce qui répercute la fusion sur tous les ndéddss (e gain). Les
autres fusions ne seront par contre bénéfiques qu’une sesl€et écart est d’autant
plus grand que le nombre de nceuds modélisés est important.

4.2. Définition formelle

Les fusions d’automates effectuées sont basées sur decepten la fusion d’au-
tomates dits “a états stables”, et la fusion d’automateses#ipls.

4.2.1. Automates a états stables

Un automate a état stable est un automate ne contenant quilgtae dans lequel
il revient aprés chaque tir de transition, comme les autesytet B représentés sur
la figure 4. Il est alors possible de fusionner ces éfatset Ep sur la figure, en un
seul état stablds associé a toutes les transitions des automates B. On obtient
alors un seul automate fusionné, représenté a droite deuta #ig L'étatE’ de ce nou-
vel automate correspond aux deux étaiset F'z, et ses transitions sont I'ensemble
des transitions des deux autres automates. Le cas patidelideux transitions syn-
chroniséest etts sur la figure) peut étre traité en fusionnant les deux triemsif
c’est-a-dire en fusionnant leunpdates

Cette transformation respecte les régles suivantes :



— SoitS = A||B||B...|| P, un modéle TSA,

— SoientA = (Ea,e4,14,T4) et B = (Ep, e, I5,Tr) deux automates dg,

— Si|Ea| = |Eg| =1, c'est-a-direE4 = {ea} (resp.B), I4 = 0 (resp.B) et
{sa Nsp =0, Vit, € Ta, Vt, € Tp}, c'est-a-dire sid et B sont a états stables sans
synchronisation,

— alors les deux automatek et B peuvent étre fusionnés en un automate=
(Ec, ec, Ic',Tc) avecEq = {ec}, To=TyUTpetlc =14UlIp.

—Sidt, € Ta,t, € Tp tels ques, N's;, = s, C'est-a-dire deux transitions de
A et B sont synchronisées, alors on fusionne laysdatesen une seule transition :
t. € Tc telle queu. = u, U up ets. = 0.

automate A automate B automate fusionné C
t1 t4
&
4+ | %
IA IB
2=(=shu2) 3= (-,s?,u3)

Figure 4. Fusion d’automates a états stables

4.2.2. Automates séquentiels

Une deuxiéme sorte de fusion est la fusion d’automates séglseieux auto-
mates sont considérés séquentiels lorsque I'exécutiorudedes deux se termine
lorsque celle de I'autre commence, comme montré infornmadte figure 5. Le pro-
bléme réside dans la détection de cette séquentialité.

automate A automate B

DebutB

- —
debutB

Figure 5. Fusion d’automates séquentiels

Un cas possible est la détection de la séquentialité palidation de la synchro-
nisation : I'exécution de I'automatB est initiée par un signal envoyé par la derniére



transition de I'automated. Cette situation est simple a détecter, mais risque d'étre
relativement peu fréquente dans un modele.

Une deuxiéme méthode de détection de la séquentialité et Isas la connais-
sance approfondie du fonctionnement du systéme : la fautéré@é par 'automate
générateur de fautes déclenche un mécanisme dans l'aetamatontréleur (ici la
réintégration) dont le début déclenche I'exécution ded@wateur. Sur la figure 5, les
pointillés peuvent représenter un comportement interanéitant que la transition
finA est toujours avartebutB. Cette séquentialité est par contre plus difficile a dé-
tecter sur un modéle complexe, et difficile a prouver. Unertieghe pourrait cependant
étre utilisée dans ce but : la tau-bisimulation (Pinchi©@83, Tripakiset al.,2001).
Cette méthode permet de masquer les éléments du modéele@a@scomme non
pertinents, tout en conservant les informations indisgleles a I'analyse du modéle.
Dans le contexte de la détection d’automates séquentield,@elre d’exécution des
transitions est nécessaire, le délai écoulé entre cestioasgpeut par contre étre abs-
trait. Les transitions qui correspondent a des transitimmspertinentes sont abstraites
et remplacées par une transition particulierdJne transitionr peut correspondre
soit a I'écoulement d’'un délai temporel (tau-bisimulattemporelle, (Tripaki®t al.,
2001)), soit au tir d’'une transition non indispensables-tisimulation ou équivalence
observationnelle (Pinchinat, 1993)) a la déterminatioladg&quentialité de deux tran-
sitions. La figure 6 montre un systeme équivalent par tamnbigtion au systeme de
la figure 5, c’est-a-dire a la composition paralléle des mates de la figure 5. Ces
deux systémes sont équivalents sur le plan comportemertmltémporel), ils sont
dits bisimilaires.

i debutB
O-toawO™ - e_“t,Q__T__,Q
FinA DebutB

Figure 6. Automate tau-bisimilaire au systéme de la fi gure 5

Les techniques de bisimulation ne seront pas développéssdphs cet article.
Limportant est de savoir qu'il est possible de détermigtant donné deux transitions
t ett’, qu'elles sont séquentielles : on noterac< t' si ¢ est exécutée dans tous les
cas avant’. Dans notre contexte, la fusion d’automates peut s'effectlieexiste
un automate avec une transition de fin qui s’exécutera tosijvant la transition de
début d’'un autre automate. En définissant une transitiomdsofnme une transition
aboutissant dans un état final, et une transition de débutheoume transition partant
de I'état initial.

— SoitS = FRl|...|| P, un modeéle TSA,

— SoitS f 'ensemble des automates possédant une transition de o7 a¥en-
semble de ces transitions,



— Soit Sd I'ensemble des automates possédant une transition de, déeatl,
I'ensemble de ces transitions,

- Sid; € Tf,tj € Ty tels quet; << tj (eti 7& j),
— Alors les automate®; et P; sont séquentiels et peuvent étre fusionnés en un

automateP;; équivalent & la somme des deux automates, avec simplerétattfihal
dep; fusionné aI'état initial deP;.

5. Réduction d’horloges
5.1. Réduction par analyse statique

Un autre type d’abstraction considéré concerne le paramétmeodéle le plus in-
fluent pour la complexité : le nombre d’horloges du systemesi€urs formes d'abs-
tractions ont été appliquées au modéle initial pour rédzereombre. Le premier type
de réduction d’horloge est lié a I'une des fusions précéderia fusion des automates
générateur de fautes et observateur. Ces deux automasgdpos chacun une hor-
loge, leur fusion simple donne un automBémlt avec deux horloges. Cependant, la
séquentialité de ces deux automates implique que les lewlsgront utilisées I'une
apres l'autre. Il est ainsi possible de n’en utiliser qu'sneles deux, et de supprimer
I'autre. Cette abstraction permet un gain en temps et ercespamoire en fonction
du nombre d’horloges), comme le montre le tableau 2 (ligne 3) : gain2dé&; en
temps et plus dé% en mémoire pour I'architecture a 4 nceuds. Ce gain correspond a
la réduction du nombre de contraintes dans les zones duagdpélles correspondant
a I'horloge supprimée), et permet un gain de place diredi @jn’'une réduction du
temps de calcul des opérations sur les zones.

\ersion N¢  Temps d’exécution  Place mémoire
Modele initial 11 25.00s 19156KB
Réduction pour lebus guardians 8 11.30s 11988KB
Réduction pour le générateur de 10 18.97s 17364KB

fautes et I'observateur

Tableau 2. Résultats pour la réduction d’horloges

Cette premiére méthode de réduction d’horloge a été effecta la main”. Elle

est inspirée de (Dawst al., 1996), qui présente des algorithmes de détection des
horloges redondantes ou inutiles par une analyse statigmeodéle. Cette méthode
peut se révéler précieuse dans le contexte de la modetigiitio systeme distribué,
dont les différents composants sont souvent modéliséséépat avec chacun leur
horloge locale, ou lorsque les composants possedentatdifes couches temporisés ou
différents timers. Cette modélisation génere de nombeehisdoges différentes, qui
peuvent se révéler redondantes. Cette méthode a été étetalgestion des réseaux
d’automates et implémentée dans 'outil KRONOS (Datsl., 1998) et dans un



module externe de I'outil UPPAAL (Behrmaret al., 2002). Une analyse statique
basée sur des principes similaires pourrait égalemenappiuée pour la réduction
du nombre de variables du systéme.

5.2. Réduction basée sur des hypotheses spécifiques

Le second type de réduction des horloges est basée sur umaiszance précise
du systeme et sur I'établissement d’hypothéses réali€es abstractions sont alors
spécifiques au modéle étudié et ne peuvent pas étre géaésalRar exemple, I'une
des abstractions appliquées dans notre cas consiste grpl@ssion des horloges lo-
cales débus guardiangpour les remplacer par une horloge globale. La notion lodale
temps est donc abstraite au profit d’'une notion de temps Igpibauppose que toutes
les visions locales sont identiques. Cela suppose donceguedrloges locales sont
synchronisées entre elles. Dans TTA ces horloges sont ce@séesynchronisées, par
un service de synchronisation accompagné d'un servicestmgele la fenétre d’'ac-
ces au bus. Pour étre fiable, cette abstraction doit donseegar I'’hypothése de la
validation de ces services, ce qui est le cas pour TTA : lescseey ont été validés
formellement par preuve de théorémes (Pfeifieal., 1999).

L'influence de cette derniére abstraction sur les perfooesidu processus de va-
lidation est donnée dans le tableau 2, ligne 2. De la méme fqgempour les fusions,
cette abstraction est plus efficace que la réduction d’gedale I'automat€ault.
En effet, la fusion des horloges locales des autonBtgmermet de remplace¥ hor-
loges (V est le nombre de nceuds du systeme) par une seule horlogeeg|Gledgie
abstraction fournie ainsi dans le cas d’une architectur@@dds un gain d&5% en
temps d’exécution, et &% en place mémoire, et peut monter a plugag de gain
lorsque le nombre de nceuds augmente.

6. Conclusion

Cet article présente une méthode d’optimisation du prasass validation tempo-
relle de I'architecture TTA. Lutilisation de la technique shodel checkingour I'ana-
lyse exhaustive du systéme entraine en effet un problénxgld&on combinatoire.
La méthode proposée ici a pour but I'abstraction du modékydtéme avant la phase
d’'analyse afin d’en réduire la complexité. Cet article ps@ptyois types d'abstractions
spécifiques au formalisme de modélisation TSA implémenté Hautil UPPAAL : la
réduction des entrelacements, la fusion d’automates étliaction du nombre d’hor-
loges. Des expérimentations ont montrées que ces abstastaévélaient efficaces,
offrant des gains en temps et en espace mémoire pouvanjualigra plus de&0%.

Les regles d’'abstractions définies ici sont spécifiques emadlisme TSA, ainsi
gu’au systeme modélisé. Or les TSA et UPPAAL sont de plus en piliséstdans
le domaine de la modélisation et la validation de systenwtsinliés temps réel (Lin-
dahlet al., 2001, Bengtssoet al., 2002). La généralisation de ces abstractions a la



validation d’autres systémes est donc un domaine intéregseonsidéré. Certaines
abstractions reposent sur des hypothéses liées au sydtamereenvironnement. Ces
abstractions sont donc difficilement, voir impossibles aégéliser au cas d’autres
systemes. Cependant, I'étude des abstractions proposéeeparticle peut fournir
des pistes a l'automatisation de la plupart de ces absiragtet pourrait offrir une
aide efficace a la conception et la validation temporellesystemes temps-réel avec
UPPAAL. Dans ce cadre, il s'agira également d'étudier la conifglade cette étape
d’'abstraction automatique du modele, qui sera a rajoutetlé du processus d’'ana-
lyse.
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