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Résumé Le raffinement constitue une notion trés importante des mé-
thodes de spécification formelles. On peut distinguer principalement deux
formes de dérivations : le raffinement algorithmique et le raffinement de
détails. D’un coté, le raffinement algorithmique permet de passer d’une for-
mulation abstraite des spécifications a une description de plus en plus proche
du code. Le raffinement de détails sert d’un autre coté a rajouter des détails
comme de nouveaux événements ou de nouvelles variables d’état. Dans les
deux cas, les transformations apportées par le raffinement préservent la cor-
rection des nouveaux programmes vis-a-vis de la spécification initiale. L’ob-
jet de cet article est de présenter un état de 'art sur le raffinement et sur
ses modalités de vérification dans les méthodes formelles. Dans la plupart
des cas, le raffinement d’un programme ou d’une spécification est prouvé a
I’aide d’une relation de simulation. Ces moyens ne sont pas tous équivalents.
Notre motivation est que I'activité de raffinement doit constituer un critere
de sélection d'une méthode au méme titre que ’expressivité du langage ou
la disponibilité des outils.
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1 Introduction

Nos intéréts portent sur la spécification formelle de systemes d’informa-
tion. Le langage EB3 [FSD03] est un langage de spécification formel ins-
piré des langages a algebres de processus comme CSP [Hoa85] et LOTOS
[BB87], mais adapté au cadre des systemes d’information. Afin d’améliorer
la méthode de conception, il nous est apparu nécessaire de doter le langage
EB? d’une relation de raffinement pour spécifier des systémes complexes
tout en restant formel. En analysant les méthodes de raffinement actuelles,
il ne nous semblait pas clair quel était le lien entre ces différentes notions.
L’état de I’art présenté dans la suite est 'aboutissement de ce constat.

Le raffinement est une approche de plus en plus répandue pour construire
progressivement des programmes corrects : il consiste a dériver par étapes
successives une spécification initiale en vérifiant que chaque transforma-
tion du programme préserve bien sa correction vis-a-vis de la spécification
précédente.

Le raffinement constitue donc une activité importante des méthodes de
spécification formelles. Il existe selon les langages utilisés de nombreuses
notions de raffinement qui ne sont pas toujours équivalentes. Si le raffinement
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est invariablement une préservation de la correction, celui-ci s’exprime et se
vérifie de différentes manieres.

La méthode la plus courante est la recherche d’une relation de simula-
tion de la spécification concrete par sa spécification abstraite. Les approches
étudiées proposent la vérification de conditions suffisantes sur la relation afin
d’assurer la correction du raffinement. Selon les sémantiques considérées, les
conditions ne s’expriment pas de la méme facon.

Notre souhait est de présenter les principales formes de raffinement et de
les comparer selon leurs effets sur les spécifications a raffiner. Dans un pre-
mier temps (Sect. 2), nous introduirons le raffinement en présentant la notion
de contrat définie par Back [BvWO98]| et en la comparant avec la définition
du raffinement dans la sémantique relationnelle. Puis nous présenterons le
raffinement dans plusieurs sémantiques (Sect. 3) et ses applications dans
quelques méthodes formelles (Sect. 4). Trois formes principales de raffine-
ment sont considérées dans cet état de l'art : le raffinement de séquences
d’opérations (comme dans les machines B [Abr96] ou les types de données
abstraits Z [Spi92]), le raffinement au niveau des transitions d’états (comme
en B événementiel [Abr00] ou en CSP [Jos88]) et le raffinement des traces,
échecs et divergences (comme en CSP [Ros97]). Nous conclurons dans la
section 5 par une analyse et comparaison des approches étudiées.

2 Raffinement : préservation de la correction

La notion de raffinement a été introduite dans les années 1970 par Dijks-
tra [Dij76], puis formalisée par Back [Bac78, Bac88] dans les années 1980.
Plusieurs travaux ont ensuite développé cette notion, en particulier Abadi et
Lamport [AL88], Back [BvW98], Morgan [Mor90], Morris [Mor87] et Abrial
[Abr96]. Le raffinement est un moyen de construire de maniére progressive
des programmes corrects.

2.1 Correction des programmes

L’intérét des méthodes formelles est la possibilité de vérifier de maniere
rigoureuse des propriétés sur un modele formel. Pour assurer qu'un pro-
gramme respecte certaines propriétés, on lui associe une spécification for-
melle sur laquelle il est possible de raisonner mathématiquement.

Définition et notation. Dans la logique de Hoare, un programme S est
associé a une précondition P et une postcondition (). La précondition P
permet de caractériser les états possibles avant I'exécution de S, tandis que
la postcondition @) est vérifiée par les états possibles apres I'exécution de S.

Un programme S est totalement correct vis-a-vis de sa spécification P, Q)
si, a partir de tout état initial vérifiant la précondition P, le programme ter-
mine et fait passer le systeme a un état satisfaisant la postcondition Q. Si la
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terminaison n’est pas assurée, la correction est dite partielle. Un programme
S totalement correct par rapport a sa spécification P, Q) est dénoté dans la
suite par P < S > Q.

Notion de contrat. Back [BvW98] introduit la notion de contrat pour
interpréter la correction des programmes. Un contrat est une généralisation
des programmes et des spécifications. Il est défini par un langage sur les
instructions inst. L’instruction la plus simple est une affectaction de valeur.
Les instructions sont composées entre elles par des séquences et des choix.
Toute instruction peut étre associée a une assertion cond et a une hypothese
H. Un cas typique de contrat C' est de la forme :

[Hﬂinst{{condl} D [Hi]instg{condi} ;s [Hylinstd {cond,,}

Les indices j représentent les entités concernées par I'instruction. Les entités
agissent sur le systeme en exécutant les instructions qui leur sont associées
dans le contrat. Une entité peut étre un utilisateur, le systeme ou bien
I’environnement : ce sont les acteurs du contrat.

Le contrat peut étre vu comme une regle du jeu pour les acteurs. Comme
le choix est un opérateur sur les instructions, la regle du jeu encadre et limite
les options de chaque acteur. Une instruction inst n’est exécutable que si
I’assertion cond qui lui est associée est vérifiée. Les choix d’un acteur peuvent
donc conduire un autre acteur a se retrouver bloqué si toutes les assertions
deviennent fausses. Les assertions correspondent a la notion de garde. Les
hypotheses H représentent les assomptions du contrat. On ne s’intéresse pas
dans le contrat a ce qui se passe si les hypotheéses ne sont pas vérifiées : cela
correspond a la notion de précondition. La correction et le raffinement sont
interprétés dans cette sémantique des jeux.

Un ange contre un démon. Les acteurs considérés sont un ange et un
démon. L’état initial est o. Le but est d’arriver a ’état ¢ a partir de o en
respectant le contrat C'. La correction est associée au point de vue de ’ange.

Les choix du démon risquent de bloquer ’ange et le contrat ne sera alors

pas respecté. Si 'ange parvient a I’état ¢ tout en respectant le contrat, alors
le démon aura perdu. La difficulté consiste donc a trouver une stratégie
gagnante pour ’ange quels que soient les choix du démon.

Pour respecter son contrat, I’ange doit faire ses choix de maniere & :

— faire échouer le démon quelles que soient ses options : dans ce cas, le
démon se retrouvera bloqué et ’ange aura gagné,

— ou bien sortir des termes du contrat : si les hypotheses ne sont plus
vraies, le contrat n’a plus besoin d’étre respecté et dans ce cas, 'ange
aura gagné.

La correction d'un programme correspond donc a 'existence d’une stra-

tégie gagnante de ’ange pour faire passer le systeme de 'état o a ’état q.



Rapport Technique CEDRIC n. 829 5

Pour préserver la correction, le raffinement correspond a une augmentation
des chances de réussite de ’ange et une diminution de celles du démon. Le
raffinement se traduit donc par une augmentation des stratégies gagnantes
de 'ange et par une diminution des stratégies gagnantes du démon.

L’idée d’un jeu entre un ange et un démon a initialement été proposé
par Hintikka [Hin72] puis développé notamment par Moschovakis [Mos72],
Aczel [Acz75] et Back [BvW89].

2.2 Sémantique relationnelle des programmes

La notion de contrat est plus générale qu’un programme défini comme
une séquence d’opérations. Une sémantique courante pour représenter les
programmes consiste a utiliser le calcul relationnel [Tar41]. Elle fut notam-
ment décrite par de Bakker en 1980 [dB80] et Mili en 1983 [Mil83]. Les
langages VDM [Jon90] et Z [Spi92], par exemple, utilisent cette vue rela-
tionnelle.

Représentation des programmes. Un programme est alors défini par
trois sortes de relations :

— une initialisation,

— une séquence d’opérations,

— une finalisation.
Les relations gg représentant les programmes sont définies sur un monde

global G :
99 : G~ G

Un programme S défini sur le monde 7" est une composition relationnelle de
la forme :

S =ti;topy; ...; topy; tf

avec une relation d’initialisation ti : G < T', des opérations top; : T' < T
avec j € {1,..,n} et une relation de finalisation tf : T' < G.

Choix angélique et démoniaque. Dans le cadre de cette sémantique,
il est possible d’interpréter le choix de deux manieres distinctes : soit on
considere que les choix dans le programme dépendent de 'ange et dans ce
cas le choix est dit angélique ; soit le choix considéré est démoniaque, dans
le cas contraire.

Dans le premier cas, un programme S arrive a la postcondition @) a partir
d’un état initial o (noté o{|S|}Q) ¢’il existe un état o’ tel que :

— lexécution de S permet de passer de I'état o a I'état o’ (ce qui est

noté : oSo’),
— et Détat o’ satisfait la postcondition @ (noté Q.o”).
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Il existe donc une stratégie gagnante pour ’ange, et on suppose qu’il choisira
toujours cette exécution afin de satisfaire la spécification.

Dans le cas du choix démoniaque, o{|S|}Q est vraie si pour tout état
o’ satisfaisant 0So’, on a : Q.0’. Le démon gagne donc quels que soient ses
choix.

La sémantique de la correction et du raffinement dépend donc de I'in-
terprétation du choix. S est correct vis-a-vis de la précondition P et de la
postcondition @ (noté P < S > @) si pour tout état o satisfaisant P,

o{|S[ieQ

Si le choix est interprété de maniere angélique, alors :
Vo : Po,(30’ : 0So’ A Q.0")

Cette définition correspond & la correction totale : I'existence de ¢’ assure
la terminaison du programme S. Si le choix est démoniaque, alors :

Vo : P.o, (Vo' : 0So’ = Q.0")

La correction n’est alors que partielle, car I'existence d’un état final n’est
pas assuré.

Le raffinement dépend également de l'interprétation du choix. Si elle
est angélique, alors l'ange augmente ses chances de gagner. En termes de
relation, cela se traduit par le fait que S C S’ si S est raffiné par S’. Si le
choix est démoniaque, alors S’ C S quand S est raffiné par S’.

3 Raffinement : un probleme de sémantique

L’expression P < S > ( contient trois parametres : S, P et Q. Le
probleme est différent selon que S est connu ou pas. La correction de pro-
grammes suppose que le programme S existe déja. Si S n’est pas connu, le
probleme consiste a dériver progressivement un programme correct simple.
On fixe P < S > @ et on cherche S’ tel que :

VP,Q,(P<S>Q=P<S8>Q)

Autrement dit, toute spécification satisfaite par S est aussi satisfaite par
S’. On peut donc remplacer S par S’, tout en continuant a satisfaire la
spécification initiale. S’ est un raffinement de S, ce qui est dénoté par :

sC s

La relation C doit vérifier trois propriétés importantes : elle est réflexive,
transitive et monotone. Un programme est ainsi le raffinement de lui-méme
par réflexivité. La propriété de transitivité permet de raffiner un programme
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par étapes successives. Enfin, la monotonie de la relation sert a raffiner
les parties d’un programme séparément. La dérivation est ainsi réalisée de
maniere progressive.

Il est toutefois difficile d’analyser et de comparer des expressions de la
forme P < S > (. Plusieurs sémantiques ont permis de fixer quelques
parametres afin de simplifier les vérifications. La correction et le raffinement
dépendent en effet de la sémantique utilisée pour interpréter P < S > Q.

3.1 Sémantique des transformateurs de prédicats

Pour vérifier la correction des programmes, Dijkstra [Dij76] a introduit
la notion de “plus faible précondition”, notée wp, qui s’appuie sur la logique
de Hoare. L’opérateur wp permet de calculer la plus faible précondition
qui garantisse la terminaison d’un programme S et qui laisse le systeme
dans un état qui satisfait la postcondition . Pour un programme S et
une postcondition @, wp(S, Q) est la plus faible précondition P telle que
P<S>Q.

La correction et le raffinement sont maintenant exprimés dans cette
sémantique. Un programme S de précondition P et de postcondition () est
alors correct si :

P = wp(S,Q)

Dans la sémantique wp, le raffinement se traduit par :
SC S & (YQ wp(S,Q) = wp(S',Q))

A partir d’un programme S et d’'une postcondition @, 'opérateur wp
permet de revenir sur les préconditions possibles. La sémantique wp est dite
backward.

De nombreux raffinements dans les méthodes formelles sont basés sur la
sémantique wp, en particulier les raffinements de Z [DW96] et B [Abr96].
Les raffinements dans les Actions Systems [BvW98] et dans CSP [Hoa85]
ont été reliés au raffinement des wp.

3.2 Sémantique des jeux

La notion de contrat présentée dans la section 2.1 est associée a des
jeux, autrement dit les choix de chaque joueur, dans la sémantique du jeu.
On note gm(C') 'ensemble des jeux du contrat C'.

Les notions de correction et de raffinement de la sémantique wp sont in-
terprétées par la sémantique des jeux de la maniére suivante : un programme
S est correct §'il existe une stratégie gagnante pour ’ange. On note ws(J, Q)
le prédicat qui indique si le jeu J est une stratégie gagnante sous le contrat
C pour atteindre un état qui satisfait la postcondition Q.

Back définit dans [BvW89] une sémantique opérationnelle des jeux avec
des regles d’inférence.



8 F. Gervais, M. Frappier, R. Laleau

3.3 Sémantique du choix

La sémantique wp permet de passer des postconditions aux précondi-
tions. Elle est dite backward. Une sémantique forward est la sémantique du
choix. Elle permet de considérer les ensembles de postconditions du pro-
gramme S en fonction d’une précondition P. Ces ensembles sont dénotés
par ch(S, P). Un programme S de précondition P et de postcondition @ est
correct si :

Q € ch(S, P)

Intuitivement, on associe a tout état initial un ensemble de postcondi-
tions possibles pour I’état final. Une postcondition peut étre vue comme un
prédicat sur les états ou bien comme un ensemble d’états. Les ensembles
d’ensembles ch(S, P) tels que définis par Back [BvW98] sont fermés par le
haut. En particulier, pour tous prédicats Q, Q’,

(Q € ch(S,P)NQ C Q') = Q' € ch(S,P)

Le retrait d’éléments dans un ensemble d’états revient a ajouter de nou-
veaux ensembles dans I’ensemble d’ensembles. En termes de postcondition,
le rajout d’un choix possible de postconditions revient a renforcer les post-
conditions dans ces choix. Le raffinement se traduit dans cette sémantique
par :

SC S < (VP ch(S,P) C ch(S', P))

Ces trois premieres sémantiques, ainsi que la notion de contrat, sont
détaillées dans le livre de Back [BvWO98|. La figure 1 représente les liens
entre les différentes sémantiques.

Contrat
gm

wp ch
Sémantique des jeux

ws WS
Transformateur Sémantique du choix
deprédicats

7

F1G. 1 — Liens entre les sémantiques wp, des jeux et du choix
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En particulier, le lien entre la sémantique des jeux et les transformateurs
de prédicats wp est l'existence de stratégies gagnantes pour 'ange :

wp(S, Q) = ws(gm(C), Q)

De méme, il est possible de définir un opérateur ws’ de maniere & relier la
sémantique des jeux a la sémantique du choix :

ch(S, P) = ws'(gm(C), P)
Enfin, pour tous P, Q,

(P = wp(S,Q)) < (Q € ch(S, P))

3.4 Sémantique relationnelle

Dans la sémantique relationnelle (voir section 2.2), le raffinement s’ex-
prime au niveau des types de données. Un type de donnée P est défini comme
la donnée de (P, pi,pf,{pop;}). Un programme sur P est défini comme une
séquence de la forme :

pi; pop1 ;... popn ;i pf C ggp

ol ggp désigne I'ensemble des programmes sur le type de donnée P.

Un type de donnée A est raffiné par un type de donnée C si ’ensemble des
programmes possibles de C est inclus dans I’ensemble de tous les programmes
possibles de A. Autrement dit :

ACEC < gge € g9a

aopl aop2 aopn
A—A —p .. —BA —> A of
a7 A A A A

G D! D D D G

| | v oy
C—»C —» .. —»C —» C
copl cop2 copn

Fi1G. 2 — Relations de simulation

Afin de prouver ce raffinement sans raisonner sur I’espace de tous les
programmes, He et al. montrent que deux ensembles de regles sont suffisants
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pour prouver le raffinement [HHS86]. La figure 2 représente les relations d'un
programme & travers le monde abstrait A et a travers le monde concret C.
Les regles de He et al. s’appliquent si les séquences d’opérations dans A et
dans C sont les mémes, dans le sens ou on définit une bijection entre les
opérations de A et les opérations de C. Une relation de simulation permet
de relier les types de données A et C.

Une relation de simulation forward ou downward (voir sens de la relation
sur la figure 2) est une relation D : A « C' telle que :

c C ai; D
D:cf C af
D ;copi C aopi; D

Une relation de simulation backward ou upward est une relation U : C «— A
telle que :

ca; U C wm
cf € U;af
copi ; U C U ; aopi

Les conditions sur les relations de simulation sont appelées respective-
ment les regles forward et backward. Les regles de He et al. sont toutefois li-
mitées, car elles imposent la totalité des relations. Plusieurs travaux, comme
[BDW99], ont permis ensuite de considérer des cas plus généraux, avec des
relations non totales. Le livre de de Roever [dRE9S8| fait le point sur les
différentes techniques de simulation d’un point de vue théorique.

3.5 Sémantique opérationnelle : LTS

Un systeme de transition étiqueté (ou labelled transition system en an-
glais : LTS) est défini de la maniére suivante. Un LTS est la donnée de :

— un ensemble d’états F,

— un ensemble d’états initiaux I, avec I C F,

— un ensemble d’étiquettes de transitions (ou actions) L,

— et une relation de transition T C ExXLXE.
Dans le cadre de programmes utilisant des variables, le LTS est augmenté
d’une fonction [ qui associe a chaque état s de E des affectations de valeurs
aux variables V' du systeéme, sous la forme d’une conjonction de propositions
d’états correspondant aux différentes variables. Un chemin entre deux états
s et s’ de E est une séquence finie de transitions ay, ..., a, de T telles qu’il
existe des états intermédiaires sq, ..., s,_1 de E vérifiant :

al a as an—1 Qn /
S§——>8 — S ——> ... —> Sp_1 —— S

Une définition possible du raffinement au niveau des LTS a été donnée
dans [BJKO0O, Dar02]. Soient les deux LTS ST} = (F4, 1, L1,T1,11) et ST, =
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(E9, I, Lo, To,ly) définis comme ci-dessus. Pour faire le lien entre les états
abstraits de F et les états concrets de Es, on utilise un invariant de collage
I 2 et une relation de collage p : Eox Fq telle que :

sg p s1 < ((la(s2) A L12) = 11(s1))

Pour vérifier que le LTS ST} est raffiné par S7Ts, il suffit de montrer que
les conditions suivantes sont satisfaites : elles permettent de prouver que les
nouvelles transitions introduites par T ne contredisent pas le comportement

de STl

1. Le raffinement strict des transitions consiste a vérifier que pour chaque
transition de 75, il existe une transition correspondante dans le LTS
abstrait :

(52 p 51 A Sy — sh € Ty) = s (51 — s, € Ty Ashps))

2. Le bégaiement de transition est l'introduction d’une transition muette
T entre deux états concrets correspondant au méme état abstrait :

(53 p sy Asy — sh€Ty) = shpsi

3. Un état qui n’a pas de transition avec un autre état est un état qui
bloque dans le LTS. Il s’agit d’un blocage du systeme de transitions.
Pour ne pas introduire de nouveaux blocages pendant le raffinement,
on vérifie que chaque état qui bloque dans ST (noté —3) correspond
a un état qui bloque dans S7T7 :

(SQpSl/\SQ —Hg) = 51 *1

4. Pour éviter que les nouvelles transitions 7 ne prennent indéfiniment le
controle, on vérifie la non 7-divergence. Si un état o1 de E; est collé
a plusieurs états concrets, les k états sont distingués par la notation
(09,1), 7 € {1,....k}.

Voo, k (0'2 S E(TQ)/\]C > 0= da, k:’(a S Ll/\ki, > kj/\(O‘Q, k‘/—l) LN (0'2, k‘/) S TQ))
5. Le LTS concret doit préserver le non-déterminisme externe de 17 :
(51 —% s\ Asg p s1) = Tsh, sh, 81 (sh p s1Ash —— sh € TaAs) —— 8| € TiAsy p sY)

6. Enfin, pour tout état initial concret, il existe un état initial abstrait
qui lui est collé :
Vsg € Io dsy € 11 : s9 p sy

Il existe toutefois d’autres notions de raffinement des LTS (voir relations de
Josephs [Jos88] en section 4.3).
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3.6 Sémantique dénotationnelle : traces-divergences

Pour finir cette revue des sémantiques, nous présentons la sémantique
dénotationnelle des algebres de processus comme CSP [Hoa85]. Elle re-
pose sur 'observation du comportement des processus. Les trois principaux
modeles sémantiques [Ros97] sont les traces, les échecs stables et les traces-
divergences.

Le modele des traces associe a chaque processus les séquences finies
d’événements admises par ce processus. Les traces du processus P sont
dénotés par traces(P). Ce modele permet donc de représenter les compor-
tements possibles des processus sous forme de traces.

Le modele des échecs stables associe a chaque processus P les couples de
la forme (¢, E), ou t est une trace finie admise par P et E est 'ensemble des
événements que le processus ne peut pas exécuter apres avoir exécuté les
événements de t. L’ensemble de ces couples est noté failures(P). Ce modele
permet de caractériser les blocages de P. En effet, si E est égal a ’ensemble
des événements exécutables par P, alors P se retrouve bloqué.

Enfin, le modele des échecs-divergences associe a chaque processus P
I’ensemble de ses échecs stables et ’ensemble de ses divergences. Un pro-
cessus P n’est divergent que s’il se retrouve dans un état dans lequel les
seuls événements possibles sont les événements internes. Cet état est dit
divergent. L’ensemble des divergences de P, noté divergences(P), est I'en-
semble des traces t telles que le processus se retrouve dans un état divergent
aprés avoir exécuté t. Si le processus est déterministe, alors divergences(P)
est vide.

Le raffinement consiste alors a calculer et a comparer les modeles séman-
tiques de deux processus. Le raffinement dépend donc du modele considéré.
Par exemple, dans le cas du modele des échecs-divergences, si P et () sont
deux processus, alors ) raffine P si :

failures(Q)
divergences(Q)

failures(P)

-
C divergences(P)

Dans cet exemple, il n’est pas utile de comparer traces(P) et traces(Q), car
par définition des échecs stables :

failures(Q) C failures(P) = traces(Q) C traces(P)

3.7 Conclusion

La notion de raffinement dépend donc de la sémantique considérée.
Chaque sémantique permet d’interpréter la notion de correction d’une cer-
taine maniere et la vérification du raffinement en dépend. Dans ’expression
P < S > (@, la sémantique fixe un ou plusieurs parametres pour interpréter
les autres.
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Relier ces différentes notions de raffinement est difficile, car cela revient
a les comparer dans une sémantique commune. Comme chaque sémantique
constitue une vue particuliere des aspects syntaxiques, cette comparaison
n’est pas aisée.

De Roever [dRE98] a comparé les relations de simulations utilisées pour
montrer le raffinement dans les langages orientés-modeles comme VDM et
7. 11 définit les simulations de maniere rigoureuse et compare les méthodes
avec des correspondances de Galois. Back [BvW98]| introduit son calcul du
raffinement a ’aide de la notion générale de contrat et des trois sémantiques
décrites ci-dessus : wp, ch et gm. Les fondements mathématiques du calcul
du raffinement de Back reposent notamment sur la théorie des catégories.

Concernant les approches basées sur les états et celles basées sur les
événements, plusieurs travaux ont permis de relier les sémantiques wp et
relationnelle avec les modeles sémantiques de CSP : Josephs [Jos88] et Hoare
[HHS86] ont défini les premiéres relations de simulation, tandis que plus
récemment Bolton [BD02| et Boiten [DB03] ont affiné les équivalences entre
les sémantiques du raffinement.

4 Raffinement : applications dans les méthodes
formelles

Les relations de raffinement présentées dans la section précédente sont
souvent difficiles a vérifier dans le cas d’exemples précis. Les méthodes for-
melles utilisent généralement des relations de simulation ou des outils pour
assurer la correction du raffinement.

La simulation est une technique qui consiste d’une part a expliciter une
relation entre un programme et sa dérivation et d’autre part a vérifier que
cette relation satisfait certaines propriétés. Ces conditions sont suffisantes
pour assurer la propriété de raffinement. Dans la section précédente, nous
avons donné des exemples de simulation dans la sémantique relationnelle et
avec les LTS. Nous en présenterons trois autres dans les paragraphes suivants
avec les langages B, Z et CSP. Une autre technique consiste a vérifier le
raffinement par model-checking, comme dans le cas de CSP.

Nous présentons dans cette section les applications du raffinement dans
cinq exemples de méthodes formelles : B, B événementiel, CSP, Z et Object-
7.

4.1 Langage B

Le langage B [Abr96] utilise un langage de substitutions généralisées pour
modifier les états du systeme modélisé. Ce langage qui permet de relier les
états avant et apres 'exécution d’une opération s’appuie sur une notion de
transformateur de prédicats qui est proche de celle de Dijkstra (wp). Dans
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la sémantique de B, I’équivalent de wp est dénoté par str.

Une substitution S est vue comme une relation. La sémantique de B
s’appuie sur le calcul relationnel. Pour assurer la correction des programmes
en B, plusieurs relations et prédicats sur les substitutions sont définies. Soit
S une substitution quelconque, pre(S) est 'ensemble de précondition, autre-
ment dit ’ensemble des états pour lesquels la précondition de S est satisfaite.
La relation rel(S) relie les états avant et les états apres 'exécution de S,
elle exprime donc la dynamique de la substitution. Les définitions de ces
relations sont détaillées dans [Abr96].

Le transformateur str vérifie en particulier :

str(S)(p) = pre(S)nrel(S)~1[p]

str(S)(p) permet de caractériser les états qui assurent la terminaison de
S (pre(S)) mais qui ne risquent pas d’aboutir aux états de p par une des

relations dynamiques de rel(S) (rel(S)~1[p]).
Le raffinement B est défini par :

SC S < (Va(a C s = str(S)(a) C str(S")(a)))

En utilisant la propriété exprimant str en fonction de pre et de rel, la
relation de raffinement se traduit alors par :

SC S < (pre(S) C pre(S) Arel(S) C rel(S))

Autrement dit, le raffinement affaiblit les préconditions et retire de I'indé-
terminisme dans les opérations.

Le raffinement B est vérifié a ’aide d’une relation de simulation backward.
Par le théoreme 11.2.4 du B-Book [Abr96], s’il existe une relation totale
v € ¢ < b entre ’ensemble concret ¢ de la machine N et I’ensemble abstrait
b de la machine M telle que, pour chaque opération,

o pre(T)] € pre(U)
vt rel(U) C rel(T); vt

ol T est la substitution abstraite de 'opération et U sa substitution concrete,
alors IV est bien un raffinement de M.

Les conditions suffisantes de la simulation sont ensuites traduites en
termes d’obligations de preuve sur les invariants et sur les préconditions des
opérations. Soient A une machine abstraite B d’invariant [ et d’initialisation
Init et C un raffinement de A dont l'initialisation est la substitution Init’.
L’invariant de collage J de la spécification C' se déduit de la relation de
simulation v présentée ci-dessus : il relie les variables d’état concretes de C'
avec les variables abstraites de la machine A. Les obligations de preuve du
raffinement sont :
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— L’initialisation du raffinement ne doit pas contredire l'initialisation de
la machine raffinée :
[Init'|=[Init]~J

— La machine abstraite et son raffinement contiennent les mémes opé-
rations : seules leurs subtitutions et leurs préconditions different. Pour
chaque opération, les invariants et la précondition abstraite P doivent
d’une part établir la précondition concrete P’ et d’autre part éviter
que la substitution concréte S’ de 'opération n’empéche la substitution
abstraite S d’établir I'invariant de collage J :

INJANP = P N[ST]-[S]-T

Le raffinement utilisé en B repose donc sur un concept analogue a ce-
lui exprimé avec le transformateur de prédicats wp, mais il se restreint de
plus a des formes particulieres de spécifications regroupées au sein de ma-
chines. Le raffinement de S par S’ s’exprime sous la forme d’une inclusion
de str(S) dans str(S"). Pour simplifier la vérification d’une telle propriété,
le raffinement est prouvé en B a 'aide d’obligations de preuve suffisantes.

4.2 B événementiel

Le B événementiel [AM98] est une évolution du langage B pour I'adapter
a la spécification de systémes complexes constitués de plusieurs composants.

Les principales différences avec B sont d’une part la considération d’'un
systeme fermé pour représenter l’ensemble des composants dans un seul
modele et d’autre part la définition du comportement sous la forme d’évé-
nements et non par des opérations comme en B. L’objectif est de prendre
en compte ’ensemble du systeme.

Un événement est défini en B événementiel par une garde, ie. une condi-
tion bloquante qui assure la cohérence du systeme en cas d’exécution de
I’événement, et d'une action exprimée a l’aide du langage de substitutions
généralisées comme en B. Un événement est de la forme générale :

any z,v,... where
P(z,y,...,v,w,...)
then
S(x,y, ..., v,w,...)
end

avec x, 1, ... des variables locales et v, w, ... des constantes ou des variables
d’état du systeme d’événements. Dans cet exemple, P est la garde et S
est 'action. Lorsqu’aucune variable locale n’est définie, I’expression d’un
événement se simplifie par :
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select P(v,w,...)
then S(v,w, ...)
end

Le raffinement en B événementiel permet de raffiner les structures de
données comme en B, mais aussi de rajouter des détails avec la définition
de nouveaux événements. Le raffinement des états s’exprime comme en B a
I’aide d’un invariant de collage. Le raffinement au niveau des événements se
traduit par un renforcement des gardes et par la préservation de 'invariant
de collage. Soit un événement abstrait de la forme :

any = where P(z,v)
then v := FE(z,v)
end

qui est raffiné par ’événement concret :

any y where Q(y,w)
then w = F(y,w)
end

avec comme invariant abstrait I (v) et comme invariant de collage J (v, w).
Dans ce cas, ’obligation de preuve est :

I(w) AN J(v,w) A Q(y,w) = Jz(P(x,v) A J(E(x,v), F(y,w)))

Les nouveaux événements permettent de détailler le comportement du
systeme. L’ajout d’un nouvel événement correspond en fait a un raffinement
d’un événement qui ne fait rien au niveau abstrait. Ainsi, pour un nou-
vel événement de la méme forme que ’événement concret décrit ci-dessus,
I'obligation de preuve du raffinement est la suivante :

I(w) A J(v,w) A Qy,w) = J(v, F(y,w))

De plus, les nouveaux événements ne doivent pas prendre le monopole du
contréle : un variant V(w) est défini dans ce but et l'obligation de preuve
correspondante est :

I(v) A J(v,w) A Q(y,w) = V(F(y,w)) < V(w)

Enfin, une derniére contrainte exprimée par les obligations de preuve du
raffinement en B événementiel permet d’éviter un plus grand nombre de
blocages au niveau concret qu’au niveau abstrait. Pour chaque événement
abstrait de la forme décrite ci-dessus, il faut prouver que :

I(w) N J(v,w) AN P(xz,v) = Q1 V...VQy
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ou les (Q; sont les gardes des événements du systéme concret.

Le raffinement en B événementiel est donc plus complexe qu’en B clas-
sique car il permet de rajouter de nouveaux événements. Cette possibilité
impose la vérification d’un plus grand nombre d’obligations de preuve pour
éviter des contradictions avec le comportement du systeme raffiné.

4.3 CSP

Le langage CSP [Hoa85] décrit le comportement d’un systéme sous la
forme de processus communiquant les uns avec les autres. La sémantique
de CSP repose sur l'observation des effets des processus (voir section 3.6) :
modeles des traces, des échecs stables et des traces-divergences.

Comparer les processus dans ces modeles peut se révéler complexe a
mettre en ceuvre, car le calcul et la comparaison de tels ensembles sont
souvent difficiles. Il existe toutefois des outils comme FDR [For97] qui per-
mettent d’analyser les traces, les échecs et les divergences d’un processus.
Ils sont cependant limités par la complexité des modeles des expressions
de processus. Comme pour le model-checking, ’analyse d’un processus avec
FDR peut échouer a cause d’une explosion du nombre d’états.

Une autre approche consiste a se ramener a une sémantique opération-
nelle des processus sous la forme de LTS. Josephs a défini deux relations de
simulation consistantes par rapport au raffinement CSP [Jos88]. Autrement
dit, si une des deux relations présentées ci-apres est vérifiée, elle est suffi-
sante pour assurer le raffinement au sens CSP. Pour obtenir une condition
nécessaire du raffinement, il faut considérer les deux relations de simulation
conjointement.

Pour définir ses relations de simulation, Josephs impose comme contrainte
que les deux processus aient le méme alphabet, c’est-a-dire les mémes en-
sembles d’événements pour chacun des processus. Un LTS est défini par la
donnée de l'alphabet, des états possibles, de la relation de transition et des
états initiaux. Soient (A, S1,—1, R1) et (A, Sy, —2, R2) les LTS des pro-
cessus P et P, respectivement avec le méme alphabet A. Par convention,
I’ensemble des prochains événements du processus P a partir d’un état o
est défini par :

nextp(c) = {e € A|30’ € Seo 5 o'}

Si les deux processus ont les mémes espaces d’états (ie. S = S; = Sa),
alors P, est raffiné par P; si :

1. A chaque état, les processus peuvent s’engager sur les mémes évé-
nements :
Vo € S,nextp (o) = nextp,(o)

2. Chaque transition de P, est aussi une transition de P :

—9 C —
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3. Chaque état initial de P, est un état initial de P; :

Ry C Ry

Josephs définit deux relations de simulation pour des processus dont les
espaces d’état sont différents. P est dit une simulation vers le bas de P s’il
existe une relation D C S7x .55 telle que :

1. Yo, € 81,09 € Sy 0 01 Doy = nextp, (01) = nextp,(o2)
2. Vo1 € S1,09,05 € Sy,e € AeaiDayNoy S d

= (30} € Sy @1 51 o)A} D)
3. Yoy € Ryedoy € Ry eo01Doy

Avec cette regle forward, le processus P; peut simuler le comportement de
P, tant que les deux processus sont dans des états correspondants.

Un processus P; est dit une simulation vers le haut de P, s’il existe une
relation U C Sy xS telle que :

1. Vog € Sgedoy € S]eoyUo0 = nea:tpl(al) - nemtp2(02)
2. Yo € S1,09,0% € Sa,e € AeohUdiNoy 59 0

= (3o, € Sy 00 5 giNoxUo)
3. Yo € 51,02 € RyeoyUoy = 01 € Ry

Avec cette relation, si P, atteint un certain état, alors P; est capable de
“retracer” la séquence d’événements afin de trouver un état correspondant
a partir duquel P; peut simuler le comportement de P, : il s’agit d'une
simulation backward.

Josephs montre que si 'une des deux relations de simulation est vérifiée,
alors le processus P, est un raffinement de P;.

4.4 7 et Object-Z

Les regles de simulation présentées dans la section 3.4 sont adaptées aux
langages Z [Spi92] et Object-Z [Smi00]. Il existe plusieurs régles de simulation
possibles selon les interprétations de la totalité ou non des relations : voir
travaux de Bolton, Davies et Woodcock [BDW99, Bol02, BD02| et Smith et
Derrick [SDO1].

Lorsqu’une relation n’est pas totale, cela signifie que certains états ne
sont pas considérés par les programmes. Il existe alors deux interprétations
possibles. Si la sémantique considérée est bloquante, alors les opérations
ne peuvent pas étre exécutées en dehors du domaine de la relation : les
conditions associées aux états du domaine de la relation sont appelées des
gardes. Si 'interprétation de la relation partielle est non bloquante, alors les
opérations peuvent étre exécutées en dehors du domaine, mais le résultat
n’est pas garanti : en particulier, le systeme peut alors diverger. Ces condi-
tions sont couramment appelées les préconditions des opérations.
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Pour revenir a des relations de simulation totales comme définies par
He et al. [HHS86], les relations partielles définies dans les sémantiques de Z
et d’Object-Z sont rendues totales a I'aide du rajout de nouveaux éléments
symbolisant 1’échec, la réussite ou lI’élément indéfini selon la sémantique
considérée. Les relations classiques de simulation utilisées pour raffiner des
schémas Z et des classes Object-Z sont présentées dans [DB01]. On se res-
treint dans la suite a une stratégie bloquante pour les relations partielles.
Cela correspond a la sémantique d’Object-Z ou bien a des opérations gardées
de Z.

Soient A = (AState, AInit,{ AOp; }icr) et C = (CState, CInit,{COp;}icr)
deux types de données Z. Les initialisations et les opérations relient les états
avant et les états apres exécution. Par convention, State dénote un état
avant alors que State’ est un état apres. La notation pre Op désigne le do-
maine de la relation Op. La relation R définie sur AState et C'State est une
simulation vers le bas de A vers C' si :

1. YVCState' o CInit = JAState’ @ AInit N R’
2. Vi € I,YAState,CState « R = (pre AOp; < pre COp;)

3. Vi € I,VAState, CState, CState’ « RN COp; = R’ N AOp;

Concernant la simulation backward, T est une relation vers le haut de A vers
Csi:

1. VC'State @« 3AState o T

2. VAState',CState’ @ CInit NT' = Alnit

3. Vi € 1,VCState e 3AState o T N\ (pre AOp; = pre COp;)

4. Vi € I,VAState’,CState, CState' o (T" NCOp;) = FAStatee T N AOp;

Les travaux de Bolton [Bol02] ont montré que les relations de simulation
définies pour Z et Object-Z par [DB01]| n’étaient pas consistantes par rap-
port au modele des échecs-divergences de CSP (voir section 3.6) comme
c’est le cas pour les regles de Josephs [Jos88] et de He et al. [HHSS86].
Les relations de simulation ci-dessus sont valides et completes par rap-
port au modele des échecs singletons défini par Bolton dans [Bol02]. Ce
modele est un intermédiaire entre le modele des traces-divergences et celui
des échecs-divergences. Contrairement aux échecs stables, les échecs single-
tons considerent au plus un événement comme échec, et non pas un ensemble
d’événements comme dans la définition. La différence vient du fait que la
sémantique relationnelle permet de prendre en compte 'exécutabilité des
opérations de maniére individuelle alors que le modele des échecs stables
caractérisent les ensembles d’événements.
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5 Conclusion : analyse, comparaison et commen-
taires

Les relations de simulation utilisées pour prouver le raffinement ex-
priment des propriétés différentes selon les langages formels. Ces différences
dépendent de la sémantique et de I'expressivité des langages.

Les tableaux 1 et 2 résument les principales caractéristiques de chacune
des vérifications de raffinement présentées dans cet article. Les abréviations

TAB. 1 — Comparaison des approches - partie 1

Méthode Langage B B évén. Z et Object-Z
Sémantique wp wp relationnel
Ajout op. non oui non
ou évén.
Diversité 1 relation 1 relation 2 types :
des raffinements 2 relations ind.
2 relations coll.
Oblig. de preuve sim. back. sim. back. simulations
[Abr96] [Abr00] [DBO01, Bol02]

Outil de vérif. Atelier B [Cle] | Atelier B [Cle]
B-Toolkit [B-C]

TaB. 2 — Comparaison des approches - partie 2

Méthode CSP
Sémantique traces, échecs LTS
et divergences
Ajout op. non oui
ou évén.
Diversité 3 modeles 2 relations
des raffinements et 2 relations
Oblig. de preuve | m.c. [Ros97] simulation
et sim. [HHS86] [Jos88]
Outil de vérif. traces-div. :
FDR [For97]

utilisées dans le tableau sont : sim. back. pour relation de simulation back-
ward, sim. pour relations de simulation, m.c. pour model-checking, relations
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ind. pour les relations de simulation consistantes par rapport au modele des
échecs singletons et relations coll. pour les celles qui sont consistantes par
rapport au modele des échecs stables.

Sémantique. Le raffinement et sa vérification dépendent en premier lieu
de la sémantique considérée. Les trois sémantiques présentées dans [BvW9S],
la sémantique relationnelle, la sémantique opérationnelle des LTS et la sé-
mantique dénotationnelle n’ont pas la méme abstraction et la méme vision
des programmes. Les sémantiques wp et ch (sections 3.1 et 3.3) sont plus
abstraites que la sémantique des jeux (section 3.2), dans le sens qu’il est
possible d’exprimer des cas particuliers de wp dans la sémantique des jeux,
tandis que la réciproque est fausse. D’autre part, les sémantiques wp et ch
sont plus abstraites que la sémantique relationnelle, car elles prennent en
compte simultanément les choix angéliques et démoniaques, alors qu’une
seule interprétation a la fois n’est possible pour les relations.

Concernant les liens entre les approches basées sur les états et les ap-
proches événementielles, la sémantique des jeux qui associe a un contrat une
séquence d’instructions semble analogue au modele des traces de CSP (sec-
tion 3.6) qui associe & un processus une séquence d’événements. Le modele
des échecs-divergences permet en outre de caractériser les blocages et les
divergences du processus. Ce modele est plus expressif que la sémantique
wp (voir section 4.4) : la sémantique des transformateurs de prédicats cor-
respond en fait au modeéle des échecs singletons et des divergences de Bolton
[Bol02]. Toutefois, la sémantique wp permet de représenter les opérations qui
sortent des préconditions, cela n’est pas possible avec les LTS ou le modele
des échecs-divergences. Enfin, Derrick et Boiten montrent qu’il est possible
de faire correspondre une sémantique au modele des échecs-divergences en
caractérisant les finalisations des programmes dans la sémantique relation-
nelle [DB03].

Simulations et outils. Les relations de simulation permettent de prou-
ver le raffinement entre deux systemes a 'aide de conditions suffisantes. Il
existe deux principales relations : forward et backward. Toutes les méthodes
formelles ne proposent pas les deux. Dans les cas de B et B événementiel, le
raffinement est prouvé a l’aide d’obligations de preuve correspondant a une
simulation backward. La disponibilité d’outils a également son importance :
une méthode n’utilisant qu’un seul type de relation avec un bon outil peut
s’avérer dans la pratique plus efficace et plus utile qu'une méthode sans
outil.

Plusieurs notions de raffinement. Nous avons présenté quatre formes
principales de raffinement : wp, séquences d’opérations, LTS et échecs-di-
vergences. Le raffinement de séquences d’opérations (comme les types de
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données ou les machines B) permet de réduire le non déterminisme et d’aug-
menter les préconditions. Cette notion de raffinement est prouvée a l'aide de
conditions suffisantes, grace a des relations de simulation. Les algebres de
processus proposent des relations de raffinement plus ou moins fines selon
les modeles sémantiques. Le raffinement peut alors étre prouvé par model-
checking. 1l existe également des relations de simulation exprimées a l'aide
de LTS pour prouver le raffinement en CSP. Le raffinement s’adapte donc
aux caractéristiques et aux objectifs de chaque méthode et il constitue un
critere important dans la sélection d’un langage de spécification formel.
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