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Introduction

Dans ce travail nous nous sommes intéressés a une classe particuliere de systemes informatiquesIl’
les systémes réactifs. Plus précisémentl'notre intérét s’est porté d’une part sur leur program-
mation dans le cadre de 'approche synchronel'd’autre part sur leur vérification formelle & partir
de modéle représentant — de facon plus ou moins abstraite — I’ensemble des comportements
possibles du systeme.

Ces deux centres d’intéréts sont reliés par la notion de modele. En amontIles langages syn-
chrones offrent des formalismes de haut niveau pour décrire les modeles. En avall'des techniques
de vérification formelle les analysent en tenant compte de la propriété a vérifier.

Différents langages synchrones existent. Ils different par leur style de programmation. De
mémel'de nombreux outils de vérification formelle mettant en ceuvre des méthodes différentes
existent. Ils different par le type de propriétés qu’ils permettent de vérifierl' par leurs perfor-
mancesl'et par la qualité de leur diagnostic lorsqu’une propriété n’est pas satisfaite.

Notre objectif est d’utiliser cet existant pour définir un environnement de programmation et
de vérification des systemes réactifs multi-langages et multi-outils.

Nature des systémes réactifs

Il a été proposé dans [HP85] une typologie des systemes informatiques en trois classes :

o Les systémes transformationnels sont les systemes les plus classiques en informatique. Ils
prennent un ensemble de données structurées au début de leur exécutionl'operent sur ces
données un ensemble de transformations complexesl'et produisent a la fin de leur exécution
un ensemble de résultats. Un compilateur en est un exemple type.

o Les systéemes réactifs interagissent contintiment avec leur environnementl' sans maitriser
le rythme de ces interactionsl'en réagissant a des entrées par I’émission de sorties appro-
priées. Ces sorties dépendent des entrées a l'instant courantI'mais aussi potentiellement
de toutes les interactions qui précedent cet instant. L’absence de maitrise par le systeme
du rythme de ses interactions avec son environnement est une caractéristique fondamen-
tale des systemes réactifsl’ car elle s’accompagne de l'interdiction de perdre des entrées.
La plupart des systemes industriels dits “temps réel” — systemes de controle-commandel’
automatismesI’... — sont des systemes réactifs.
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o Les systémes interactifs sont proches des systemes réactifs. Ils interagissent eux aussi
continiment avec leur environnementl’ mais cette fois a une vitesse qui leur est propre.
Autrement ditl'ils ont la possibilité de mémoriser certaines entrées avant de les prendre en
comptel'sans que cela ait d’importantes conséquences sur le déroulement du systeme. Un
systeme d’exploitation est un exemple de systeme interactif.

Comme la présentation ci-dessus le montrelles systemes réactifs sont soumis a des contraintes
temporelles strictesI'concernant a la fois leur rythme d’acquisition des entrées et leur temps de
réponse. Il est par conséquent peu surprenant que leur programmation constitue un domainel’
ou Defficacité du code produit a une importance considérable.

Les systemes réactifs sont des systemes a la fois déterministes et paralleles. 1ls sont détermi-
nistes car leurs sorties sont completement déterminées par les valeurs et les instants d’occurrence
de leurs entrées. Il s’ensuit que le comportement d’un systeme réactif est reproductible. Ils
sont paralleles car il est naturel de concevoir un systeme réactif comme un ensemble de com-
posants s’exécutant en parallele et coopérant & la réalisation du comportement global souhaité.
Cette décomposition en activités paralleles n’implique pas forcément une implantation parallele
du systeme ; et méme dans ce casl'le parallélisme d’implantation ne correspond pas nécessaire-
ment a la décomposition initiale. Ces caractéristiques permettent de comprendre pourquoi les
langages paralleles de type ADA ne sont pas adaptés & la programmation des systemes réactifs.
En effetl'le parallélisme présent dans ces langages est un parallélisme d’implantation qui intro-
duit du non-déterminisme. Une argumentation détaillée de cette inadéquation peut étre trouvée
dans [Ber89]. Des langages de haut niveau déterministes et intégrant la notion de parallélisme de
description — par opposition au parallélisme d’implantation — doivent étre utilisés pour spécifier
et programmer les systemes réactifs. L’approche synchrone permet de définir de tels langagesl’
les langages synchrones.

Vérification formelle des systemes réactifs basée sur la notion
de modele

Les systemes réactifs interviennent dans des domaines soumis a des contraintes de streté parti-
culierement séveres : nucléairel'avioniquel’.. Par conséquentI'non seulement les langages utilisés
pour leur programmation doivent posséder une sémantique rigoureusel'mais il s’avere aussi né-
cessaire de développer pour ces systemesl'des méthodes de vérification formelle.

Les propriétés intéressantes a vérifier sur un systeme réactif expriment essentiellement des
relations d’ordre entre les occurrences d’entrées et de sorties du systeme. Par exemplel'si le
systeme réactif considéré est un controleur de passage a niveau automatiquel'il est intéressant
de vérifier que la barriere se ferme toujours apres avoir recu 'ordre de se baisser.

Nous nous intéressons aux méthodes de vérification basées sur ’analyse d’un modele du
systeme a vérifier. Ce modele constitue une certaine abstraction de I’ensemble des comportements
possibles du systeme. Plus précisément les modeles que nous considérons sont des systemes de
transitions €tiquetées ou automates plus ou moins complexes.

De nombreuses formes d’automates peuvent étre utilisées pour modéliser les systemes réac-
tifsI'de maniere plus ou moins abstraite. La richesse et la nature de 'information portée par
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les états et/ou les transitionsI'déterminent I'expressivité du modele et la possibilité d’analyser
automatiquement des propriétés sur ce modele.

Automates booléens

Par exemplel'des automates qui ne comportent que des informations booléennes sur les transitions
se prétent bien a toutes sortes de techniques d’analyse. Théoriquement toutes les propriétés que
I'on souhaite vérifier sont décidablesI'et des techniques comme les graphes de décision binaires
permettent de les mettre en ceuvre de maniere efficace.

En contrepartiel'le pouvoir d’expression d’un tel modele est assez faible et représente pour
des systemes réels — ne manipulant pas seulement des données booléennes — une assez forte
abstraction de la réalité. Cependantl'la satisfaction d’une certaine classe de propriétéslles pro-
priétés de suretél'sur le modele booléen est préservée sur le systeme complet. Les propriétés de
stireté forment une classe de propriétés particulierement intéressantes [Pnu92I'HLR92]. Informel-
lementI'elles permettent d’exprimer que le systeme n’effectue jamais quelque chose de mauvais.
Une autre classe de propriétés existel'les propriétés de vivacité. InformellementI'elles permettent
d’exprimer que quelque chose de bon arrivera éventuellement ou inévitablement. Une caractéri-
sation formelle de ces deux types de propriétés peut étre trouvée dans [Lam77T'AS86]. L’étude
de la modélisation des systemes réactifs en automates booléens présente donc un intérét certain.
Celui-ci est encore augmenté par le fait qu'une large classe de systemes réactifs intéressants — par
exemple les circuits matériels [Ber91] — peuvent étre décrits en ne manipulant que des données
booléennes. Dans ce casl'ce type de modele n’est plus une abstraction du systeme.

Les deux méthodes de vérification formelle basées sur ’analyse de ce type d’automatel’aux-
quelles nous nous intéressons dans cette thesel'sont la simulation comportementale [Mil80I'Mil89]
et la vérification a Uaide de logique temporelle [Pnu77'Lam83]. Nous en donnons ici une présen-
tation informelle.

Prouver une propriété par simulation comportementale consiste d’une part a exprimer la
propriété sous forme d’un automatel d’autre part a “comparer” les deux automates ainsi ob-
tenus. La relation de comparaison — appelée relation de simulation — consiste a vérifier que
tous les comportements du modele sont contenus dans l’ensemble des comportements expri-
més par la propriété. Plusieurs outils mettent en ceuvre cette méthode de vérification formellel’
parmi lesquels on peut citer Auto [Ver871'dSV89]|I' Aldébaran [Fer881'Mou92]I'le Concurrency-
WorkBench [CPS89]T... Cette méthode de vérification ne permet de vérifier que des propriétés
de stireté.

Prouver une propriété par une méthode a base de logique temporelle consiste d’une part a
exprimer la propriété par une formule de cette logiquel’d’autre part a calculer ’ensemble des
états qui satisfont cette formule pour vérifier que I’état initial du modele en fait partie. Plusieurs
outils mettent en ceuvre cette méthode de vérification formellel’ parmi lesquels on peut citer
EMC [CES83]I'Xésar [RRSV87I'Rod88]. Cette méthode de vérification permet de vérifier des
propriétés de suretéI'mais aussi des propriétés de vivacité — ces dernieres ne sont préservées sur
le systeme réel que si le modele n’est pas une abstraction trop forte de la réalité —.

L’utilisation des outils mettant en ceuvre ces deux méthodes de vérification formelle se heurte
en pratique a la méme limitel connue sous le nom d’explosion du nombre d’états. La raison de
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cette explosion est liée au fait que 'unique moyen de mémorisation de I’histoire d’un systeme
réactif dans un automate booléenl'est d’associer un état a cette histoire.

Automates interprétés

A l'opposé des automates booléens se trouvent les automates interprétésl’dont les transitions
portent des conditions et des affectations & des variables de domaines quelconques. Les possibili-
tés d’analyse automatique sont réduites. De nombreuses propriétésI'comme 1’accessibilité d’une
configuration — état et valeurs des variables — sont indécidables. En revanche ces modéles sont
assez riches pour servir d’intermédiaire entre le programme et le code exécutable. De pluslil est
toujours possible d’en extraire un squelette de contréle booléen pour se ramener a la vérification
sur un modele booléen. Dans ce casI'seule la satisfaction des propriétés de streté est préservée
sur Pautomate interprété.

De nombreux travaux [AD9OI'ACDI0I'Hal93I'HLI92T Fer93] portent sur la définition de mo-
deles intermédiaires entre ces deux extrémes. L’idée est de trouver un compromis entre pouvoir
d’expression]’ compacité de la représentation et décidabilité de propriétés intéressantes. Parmi
ces formes intermédiairesI'nous nous sommes intéressés aux graphes temporisés [ACD90].

Graphes temporisés

Les graphes temporisés sont des automates controlés par des variablesI'étudiés pour modéliser
des systemes fortement contraints par ’évolution du temps. Les variablesI'appelées horlogesI'sont
utilisées pour mémoriser les informations relatives au temps dans le systeme. Cette “spécialisa-
tion” des variables permet de leur associer un jeu d’actions réduitI'qui rend possible 1’élaboration
de méthodes de vérification formelle de propriétés intéressantesl'dont les propriétés quantitatives
temporelles temps réel. Dans cette caractérisationl'temporelle fait référence a 'ordre d’exécution
des actions du systemel'alors que temps réel fait référence a ’écoulement du temps entre ces
actions. Si ’on reprend le contréleur de passage a niveau automatiquel'de telles propriétés per-
mettent par exemple d’exprimer que la barriere est toujours ferméel'une minute apres avoir recu
I’ordre de se baisser.

Le comportement d’un systeme réactif peut dépendre fortement de 1’évolution du temps.
Dans un tel casl'il est intéressant d’utiliser les graphes temporisés comme modeles. En effetl’
d’une part ce modele permet de vérifier une forme de propriétés intéressantesI'd’autre part il
est moins sensible que les automates booléens au phénomene d’explosion du nombre d’états. En
effetI'une des causes de ce phénomene est la présence dans les programmes de structures de
controle a base de compteursI'pour exprimer des durées. Dans un automate booléenI'les valeurs
de ces compteurs sont mémorisées par des étatslalors que dans un graphe temporisél'les variables
sont utilisées a cet effet. Il s’ensuit que les limites pratiques d’utilisation des outils de vérification
basés sur les automates booléens sont repoussées par ceux associés aux graphes temporisés.

Sur ces graphes temporisésI'des techniques de vérification a base de logique temporelle temps
réel ont été définies [ACDI0]. Le systeme KRONOS [Yov93] est un outil développé a partir d’un
algorithme symbolique [HNSY92I'Nic92] qui met en ceuvre cette technique de vérification.

Différentes formes de modeles viennent d’étre présentées. Elles sont plus ou moins expres-
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sivesI'compactes et intéressantes pour des aspects de vérification. Nous présentons a présent les
langages synchrones qui peuvent étre utilisés pour décrire ces modeles.

Approche synchrone

Présentation générale

L’approche synchrone est fondée sur 'hypothese d’exécution en temps nul des systemes réactifs.
Cette hypothese peut étre considérée de deux points de vue :

¢ du point de vue externel'elle permet d’envisager ’exécution d’un systeme réactif sous
la forme d’une boucle infinie dont le corps est constitué des trois phases suivantes :

1. Lecture des entrées ;
2. Calcul des sorties ;

3. Ecriture des sorties ;

et dans laquelle la phase de calcul des sorties s’exécute idéalement en temps nul. Cette
hypothese constitue de maniere évidente une approximation de la réalité. Cette approxi-
mation est valide si 'exécution de cette phase de calcul est suffisamment rapide pour ne
pas perdre des entrées. Il est par conséquent nécessairel'pour valider 'hypothese de syn-
chronismel de savoir prédire le temps d’exécution de la phase de calcul des sortiesI'afin
d’assurer qu’il est toujours plus petit que le délai minimal séparant les entrées du systeme ;

¢ du point de vue internel'elle permet de décomposer un systéme réactif en un ensemble
de sous-systemesl'qui s’exécutent en parallele et communiquent en temps nul. Cette pos-
sibilité permet de définir des langages de haut niveaul'dont les sémantiques sont compo-
sitionnelles : les langages synchrones. Icil'I’hypothese d’exécution en temps nul n’est pas
une approximation de la réalitél'car la décomposition parallele et les communications sont
purement statiques et sont calculées lors de la compilation du programme.

Si ’ensemble des comportements possibles d’un systéme réactifl c’est-a-dire la fonction qui
a une séquence d’entrées associe une séquence de sortiesl peut étre représentée par un modéle
finil'alors la vérification formelle des systemes réactifs fondée sur I’analyse de ce modele devient
envisageable. Ces preuves effectuées sur le modele du systéme ne sont intéressantes que s’il est
possible de prouver leur préservation lors de ’exécution du systeme. Pour celal'il est important
que le formalisme utilisé en tant que modele soit proche d’une forme exécutable. De plusl'la
modélisation de ’ensemble des comportements d’un systeme réactif par un formalisme proche
d’une forme exécutablel'permet de répondre au probleme de prédiction du temps de calcul des
sorties.

Les modeles & base d’automates que nous venons de présenter satisfont cette exigence. En
effetIla traduction d’un automate dans un langage impératif a ’aide de variables et de “Goto” ne
présente aucune difficultéI'peut étre automatisée et prouvée correcte. Par conséquentlle principe
du “What You Prove Is What You Execute” [Ber89] est satisfait.
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La sémantique des langages synchrones est définie par la fonction qui associe a tout pro-
grammel'le modele qu’il décrit. Les compilateurs de ces langages mettent en ceuvre cette asso-
clation. Des outils de vérification formelle sont utilisés sur ces modeles et des traducteurs sont
chargés de traduire ces modeles en code exécutable.

Langages synchrones
Idées communes aux langages synchrones

Les systemes réactifs se décomposent de facon naturelle en sous-systéemes qui évoluent en paral-
lele et communiquent entre eux['afin d’obtenir le comportement global souhaité. Les langages
synchrones permettent de structurer un programme en respectant cette décomposition naturelle
en composantes paralleles. Cependantl'il est important de noter que cette décomposition ne
reflete pas nécessairement une possible répartition sur une architecture parallele. Le probleme

de la répartition de code pour les systemes réactifs dans le cadre de 'approche synchrone est
étudié dans [GMPT90I'Maf93T Gir94].

Toutes ces composantes s’exécutent et communiquent entre elles en temps nul. Le mode de
communication commun aux langages synchrones est la diffusion synchrone [Ber89]. Lorsqu’un
message est émis par une composantel'toutes les composantes peuvent le lire et ont au méme
instant la méme vision du message. La validité de ’hypotheése de communication en temps null’
tient dans le fait que ces communications n’ont aucune réalité physique : elles sont calculées
statiquement lors du calcul du modele associé a un programme.

EnfinT'tous les langages synchrones partagent la possibilité de vérifier des propriétés de sireté
par la méthode des observateurs [HLR93]. Le principe de cette méthode consiste a placer en pa-
rallele avec le programme un observateur — une composante — quil'en fonction des entrées et des
sorties du programmel'décide si le comportement de ce dernier est correct. Le programme global
— constitué de 'observateur et du programme a observer — émet une sortie particuliere lorsque
le comportement du programme est incorrect. Ce principe de vérification est valide si et seule-
ment si observateur ne modifie pas le programme qu’il observe. Le mode de communication par
diffusion synchronel'utilisé dans les langages synchronesl'permet d’ajouter des composantes qui
n’influencent pas le comportement du reste du programmel'et donc de décrire des observateurs.

Un des avantages de la méthode de vérification par observateurs est qu’il est possible d’utiliser
le compilateur du langage comme outil de vérification]' méme si celui-ci est siirement moins
performant qu’un outil spécifique qui aurait pour seul role de mettre en ceuvre la méthode. Un
tel outil spécifique est disponible dans ’environnement d’un seul des langages synchrones que
nous allons présenter. Il se nomme Lésar [Rat92] et permet de vérifier des programmes Lustre
par la méthode des observateurs.

Principaux langages synchrones

Le plus ancien des langages synchrones est le langage Fsterel [BCG8TI'BS91]. 1l a été défini
par ’équipe de G. Berry a Sophia-Antipolisl’ équipe commune au Centre de Mathématiques
Appliquées de I’Ecole des Mines et a 'INRIA. C’est un langage impératif textuel qui contient a
la fois des structures de contréle classiques et des structures spécifiques aux systemes réactifs.
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Les entrées et sorties d’un programme Esterel peuvent étre accompagnées d’une valeur de type
quelconque. La sémantique des programmes Esterel est définie en termes d’automates interprétés.

Le formalisme des Statecharts [Har87] est un formalisme impératif de description des systémes
réactifs défini par D. Harel et A. Pnueli. Il est fondé sur 'utilisation d’automates paralleles et
hiérarchisés. Différentes versions de la sémantique des Statecharts existent [HPSS861'PS91]. Le
principal reproche couramment fait aux Statecharts est la présence de transitions inter-niveaux
dues & la sémantique de la décomposition hiérarchique. Ces transitions inter-niveaux sont a
Iorigine des difficultés pour exprimer la sémantique des Statecharts de maniere compositionnelle.

Pour remédier au manque de cohérence des sémantiques des Statechartsl'et résoudre les
problemes liés a la décomposition hiérarchiquel'le langage Argos [Mar90I' Mar92] a été défini
a Grenoble par F. Maraninchi. Il propose un jeu d’opérateurs sur les automates pour définir
structurellement des automates complexes. Ce langage est le plus récent des langages synchrones.
Il ne permet de décrire que des systemes réactifs dont les entrées et sorties sont booléennes. La
sémantique d’Argos est définie en termes d’automates booléens.

Enfinl' deux langages synchrones de style déclaratif ont été définisI" Signal [GBBGS85T
GGaCLM91] et Lustre [CHPP87TI'HCRPI1bI'HCRPI1a]. Le modele informatique sous-jacent
a ces deux langages est le modele “flots de données” [Kah74]. Dans ces deux langagesI'un pro-
gramme est un réseau d’opérateurs agissant en parallele au rythme de leurs entrées. De plusl’
les opérateurs sont des primitives idéales qui réagissent en temps nul. Le langage Signal a été
défini a PIRISAT'dans ’équipe de A. Benveniste et P. Le Guernic. Le langage Lustre a été défini
a Grenoble dans I’équipe de P. Caspi et N. Halbwachs. Les entrées et sorties des programmes
de ces langages sont de type quelconque. Les sémantiques de ces deux langages sont définies en
termes d’automates interprétés.

Chacun de ces langages de programmation possede un environnement de programmation qui
lui est spécifique. ToutefoisI'grace & 'existence d’un format commun d’expression des automates
interprétés — format OC [Pa93] — certains outils sont partagés.

Objet de la these

Nous venons de présenter différentes formes de modelesI'leurs intéréts par rapport a des aspects
de vérification formelle et de génération de codel ainsi qu’une classe de langages pouvant étre
utilisés pour les décrire. Cette présentation constitue en quelque sorte le contexte initial de notre
travail. Une analyse de ce contexte permet de mettre en évidence un certain nombre de besoinsI’
que nous présentons ci-dessous. Ceux-ci ont motivé les différents axes de notre travail.

¢ Homogénéisation des environnements de programmation des langages synchrones pour que
ceux-ci interviennent le moins possiblel’ dans le choix du langage pour programmer un
systeme réactif particulier. Cette homogénéisation est un des objectifs du projet Syn-
chrone [Pa93] qui vise & définir un socle commun de formats intermédiaires des environ-
nements des différents langages synchronesl'pour partager le plus d’outils possibles. Une
autre solution pour atteindre cette homogénéisation consiste a étudier les traductions struc-
turelles entre les différents langages.
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e Définition d’un formalisme permettant de mélanger au niveau source plusieurs langages syn-
chrones. L’existence de langages synchrones déclaratifs et impératifs permet une réponse
adaptée & chaque systeme réactifl’ainsi qu’a la culture des programmeurs. Cependantl'il
n’existe pas de possibilité de faire cohabiter ces styles au sein d’un seul et unique pro-
grammelalors que ce besoin en langage mixte est reconnu par la communauté des langages
synchrones [BB91]. Il n’y a en effet aucune raison pour qu’'un méme style soit adapté a la
description de toutes les composantes d’un systeme réactif.

e Connexion au plus grand nombre d’outils de vérification formelle. Nous avons vu qu’un
nombre important d’outils de vérification formelle existentI'd’une part sur les automates
booléensI'mais aussi sur les graphes temporisés. Il est important de pouvoir utiliser a partir
des systemes réactifs la plus large palette possible d’outilsI' car ils n’offrent pas tous le
méme type de fonctionnalités. Par exemplel'certains permettent de prouver des propriétés
de vivacité et/ou des propriétés quantitatives temporelles temps-réel. Ils different aussi
par le mode d’expression des propriétésI'par leurs performances et enfin par la qualité du
diagnostic effectué en cas de non satisfaction d’une propriété. Pour atteindre cet objectif :

— Un premier constat est évident : il n’existe aucun langage synchrone dont la sémantique
est exprimée en termes de graphes temporisés. Par conséquentl'les possibilités tres
intéressantes de vérification formelle offertes par ce modele ne sont pas exploitées dans
l’approche synchrone ;

— Un deuxieme constat apparait lors d’expériences réelles de vérification formelle de
systemes réactifs modélisés par des automates booléens. La plupart des outils de vé-
rification — soit par simulation comportementalel'soit par utilisation d’une logique
temporelle — s’averent en pratique peu adaptés a la vérification des automates boo-
léens modeles de systemes réactifs ; leur utilisation nécessite le recours a des trans-
formations “ad hoc” du modelel'peu satisfaisantes dans une démarche de vérification
formelle.

Contribution

Le travail effectué dans cette these constitue des éléments de réponse a ces différents besoinsI'pour
la programmation et la vérification des systemes réactifs ayant des entrées et sorties booléennes :

o Définition des traductions structurelles entre Argos — langage impératif a base d’automates
— et Lustre — langage déclaratif flots de données —. Ces traductions permettent en
particulier de mettre en évidence les spécificités de ces deux langages. De plusl'la traduc-
tion d’Argos en Lustre montre comment des structures de contréle impérativesl' comme
la, composition hiérarchiquel'se traduisent sous forme déclarative. EnfinI'l’intérét de cette
traduction est qu’elle est suffisamment simple pour qu’il soit possible de retrouver dans le
programme Lustrel'un nombre important d’informations pertinentes du programme Argos
initial. Cette possibilité d’effectuer de “la remontée dans le source” est particulierement in-
téressante pour utiliser les outils travaillant directement sur les programmes Lustrel'comme
par exemple le simulateur qui permet d’exécuter pas a pas un programme.

e Définition d’un langage mixte impératif/déclaratifl'fondé sur les langages Argos et Lustre.
Ce nouveau langage se nomme ArgoLus. Il permet de décrire un systeme soit comme un
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programme Argos contenant des composantes décrites en Lustrel'soit inversement comme
un programme Lustre contenant des composantes décrites en Argos. Ce mélange permet
en particulier d’introduire une structure de controle hiérarchique dans le langage Lustrel’
qui facilite I’expression de comportements constitués d’un enchainement de phases. C’est
en recherchant des solutions pour mettre en ceuvre le langage ArgoLusl'que les traductions
structurelles entre Argos et Lustre ont été définies. En effetI'nous avons choisi de traduire
tout programme ArgoLus soit en un programme Lustrel'soit en un programme ArgosI'pour
pouvoir profiter des environnements — en particulier des compilateurs — associés a ces
langages.

e Connexion au plus grand nombre d’outils de vérification formelle. Cet axe de travail se
décompose en deux parties :

— Extension d’Argos et expression de la sémantique du langage étendu en termes de
graphes temporisés. Le fait d’atteindre cette nouvelle forme de modeéles & partir d’un
langage synchronel permet non seulement de repousser dans certaines situations les
limites d’utilisation des outils basés sur les automates booléens ; mais aussil'de prouver
d’autres formes de propriétés intéressantes : les propriétés quantitatives temporelles
temps réel ;

— Définition d’un cadre formel pour 'utilisation d’outils classiques de vérification for-
melle — de type simulation comportementale ou a base de logique temporelle — pour
les systemes réactifs. Une présentation de ces méthodes de vérification plus générale
que leur présentation usuellel’ permet de mettre en évidence le fait que la plupart
des outils implémentent en réalité un cas particulier. Une fois celui-ci identifié nous
définissons une méthode systématique de transformation de la propriété a vérifier de
maniere a 8’y ramener. Cette transformation permet donc d’utiliser les outils exis-
tantsl'sans les modifier.

Organisation du document

La suite de ce document est organisée en deux partiesI'selon le type de modele considéré :

o La partie I est dédiée & la vérification et a la programmation des automates booléens
modeles de systemes réactifs ;

o La partie I est dédiée a la vérification et a la programmation des graphes temporisés
modeles de systemes réactifs.

Les deux parties sont construites selon un plan commun :

e Leur premier chapitre présente la définition du modele et les méthodes de vérification qui
I’accompagnent ;

o Les chapitres suivants développent essentiellement des considérations sur les langages de
programmation qui permettent de décrire le modele.
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Ces deux parties sont complétées par un chapitre qui présente le travail de réalisation et
d’expérimentation effectué au cours de cette these.

Nous présentons & présent le contenu des différents chapitres.

¢ Partie I : le modéle automates booléens : vérification et programmation

— Le modéle automates booléens : vérification

Dans ce chapitrel'sont présentées en détail les méthodes de vérification par simulation
comportementale et par utilisation d’une logique temporelle. Le cas particulier mis
en ceuvre par la majorité des outils existants est présentélainsi que la transformation
systématique de la propriété pour s’y ramener.

— Le langage Argos
Le langage Argos est utilisé pour décrire des automates booléens complexes de maniere
compositionnelle. Ce chapitre contient une présentation informelle du langagel sa

définition formelle et se termine par un exemple de programmation. Sur cet exemplel’
nous présentons une application possible des résultats du chapitre précédent.

— Deux extensions au langage Argos

Ces extensions sont le résultat des divers exemples de systemes réactifs programmés en
Argos. Ce sont des “macro-notations” puisqu’il est possible de les traduire en terme
du langage Argos initial. Par conséquent les modeles des programmes exprimables en
Argos “étendu” sont toujours des automates booléens.

— La définition du langage ArgoLus

Nous présentons dans ce chapitre le langage mixte Argolus. C’est dans ce chapitre
que sont présentés le langage Lustre et les traductions structurelles entre Argos et
Lustre.

e Partie IT : le modéle graphes temporisés : vérification et programmation

— Le modeéle graphes temporisés : vérification
Ce chapitre présente la deuxieme forme de modele des systemes réactifs a laquelle nous
nous sommes intéressés. Une méthode de vérification a base de logique temporelle
temps réel est présentée.

— La sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés

Dans ce chapitrelle langage Argos est vul'non plus comme un moyen de décrire des au-
tomates booléensI'mais comme un moyen de décrire des graphes temporisés complexes.
Il contient la nouvelle définition d’ArgosI'deux résultats théoriques importants pour
des aspects de vérification et un exemple d’application sur un probleme de robotique.

¢ Réalisations et expérimentations

Ce chapitre présente les réalisations et les expérimentations qui accompagnent les différents
travaux effectués au cours de cette these.
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Chapitre 1

Le modele automates
booléens : vérification

Dans toute cette premiere partiel'les systemes réactifs sont modélisés par des automates boo-
léens. Nous précisons dans ce chapitre la forme de ces automates modeles de systemes réactifs.
D’autres choix concernant cette notion — automates booléens modeles de systemes réactifs —
peuvent étre effectués. Nous nous intéressons aussi aux possibilités de vérification qui sont asso-
ciées a ce modele. Pour satisfaire a notre objectif d’élaboration d’un environnement multi-outilsI’
nous répondons au probleme concret suivant : comment utiliser les outils de vérification fondés
soit sur la simulation comportementale [Mil80I'Mil89]I'soit sur 1'utilisation d’une logique tempo-
relle [Pnu77I'Lam83|I'pour la vérification des automates booléens modeéles de systémes réactifs.

L’application de ces méthodes aux automates modeles de systemes réactifsI'en raison prin-
cipalement de la forme des étiquettes de leurs transitionsI'n’est pas immédiate. Pour répondre
a cette questionI'nous présentons ces méthodes d’une maniére originalel'plus générale que leurs
présentations usuelles. C’est cette généralisation qui nous permet d’identifier le cas particulier
implémenté par de nombreux outils.

La solution que nous proposons en réponse a ce probleme d’inadéquation consiste a se ramener
systématiquement & ce cas particulier]' par une transformation de la propriété a vérifier. Cette
transformation n’est pas particuliere aux automates booléens modeles de systemes réactifsI'mais
peut s’appliquer a d’autres formes d’automates.

Le plan suivi dans ce chapitre est le suivant :

e la section 1.1 présente notre définition des automates booléens modeles de systemes réactifs ;

o les sections 1.2 et 1.3 présentent les deux méthodes de vérification sur ces automatesl’
auxquelles nous nous sommes intéressés. Elles se différencient par la forme d’expression
des propriétés et par la relation de satisfaction qui détermine si 'automate modele d’un
systeme satisfait ou non une propriété ;

e la section 1.4 présente un travail proche de celui présenté dans ce chapitre pour la vérifica-
tion des programmes Esterel.

Bien que les méthodes de vérification soient présentées sans particulariser le type de systemes
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modélisés sous forme d’automateslles modeles de systemes réactifs nous permettent d’illustrer les
présentations de ces méthodes. Ceci explique pourquoi nous présentons les automates booléens
modeles de systemes réactifsI’'avant de présenter les méthodes de vérification.

1.1 Les automates booléens modeles de systémes réactifs
Nous commencons par formaliser la notion d’automate sans préjuger de la forme des étiquettes.

Définition 1.1 Les systémes de transitions étiquetées ou automates
Soit L un ensemble d’étiquettes, un systéeme de transitions éliquetées S est défini par un triplet

(Qv Qinith); ou :
o () désigne l'ensemble des états de 5,
o Ginit C Q) est l'état initial de 9,

o T'C QXL X est’ensemble des transitions de 5.

Par la suitel'nous nous intéressons uniquement aux automates ayant un seul état initial. Par
conséquentl'nous pouvons remplacer dans la définition ci-dessus ¢+ C @ par gt € Q.

L’utilisation des automates en tant que modeles des systemes réactifs dont les entrées et
sorties sont purement booléennes est basée sur les principes suivants :

e Les états de 'automate mémorisent ’histoire du systeme nécessaire pour calculer ses réac-
tions futures.

e Les transitions modélisent une réaction du systemel'en précisant :

— Son état courantI'c’est I’état source de la transition ;

— Son interaction avec ’environnementI'c’est ’étiquette de la transition. Elle précise la
condition sur les entrées qui déclenche la réactionl'et 'ensemble des sorties émises par
le systeme lors de la réaction ;

— L’état atteint apres cette réactionl'c’est 1’état but de la transition.

Nous choisissons de représenter les étiquettes des automates modeles de systemes réactifs par
une structure & deux parties :

e Un monome d’entrées exprime la condition booléenne sur le statut des événements dans
I’environnement qui constitue la condition de déclenchement d’une transition ;

e Un ensemble de sorties exprime la réaction du systeme lorsqu’une transition est déclenchée.
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Définition 1.2 Mondémes sur un ensemble F

L’ensemble des monémes définis sur un ensemble F est noté M(F). Cet ensemble est isomorphe
a 28 x 28 Soit m. un élément de M(E), m. est défini par un couple de sous-ensembles de F
que l'on note (m.*,m.™).

e m. est non contradictoire lorsque m.% et m.~ sont disjoints. M*(E) est l’ensemble des
monémes non contradictoires sur F.

o m. est complet par rapport a Uensemble E lorsque 'union de m.T et de m.~ est égale a
Uensemble F. L’ensemble des monomes de ce type sur l'ensemble E est noté M (F).

L’ensemble des monomes complets et non contradictoires sur un ensemble V est noté MZ(FE).

Par la suite nous notons un mondéme d’entrées m. = (me‘", me” ) en séparant tous ses éléments
par des points et en surlignant les éléments qui font partie de m.~. Par exemplel'le monome
({el,e3},{e2})est noté el.e3.€2. La condition de déclenchement égale & ce mon6me signifie que la
transition est déclenchée si et seulement si les entrées el et e3 sont présentes dans "'environnement
et €2 y est absent.

Un étiquette est notée m./OTl'ou O est un ensemble de sorties. L’ensemble des automates
ayant cette forme d’étiquettes est noté A. Ces automates ne manipulant que des données boo-
léennesI'nous les appelons automates booléens.

Nous définissons les fonctions qui associent a un élément de A ’ensemble de ses entréesI'notée

Inlet ’ensemble de ses sortiesI'notée Out.

Définition 1.3 Ensembles des entrées et des sorties d’un automate
Soit (Q, Ginit, T') € A, nous définissons :

4 In((@v%nzth)) = {a|E|(Q7me/qu/) cThNac me+ U me_};
o Out((Q, qinit, T)) = {a|3(q,mc/0,¢') e T N € O}.

Par la suitellorsque le contexte le permet — il n’y a pas d’ambiguité sur "automate désigné —
on utilise I'n et Qut sans parametre.

Nous définissons a présent différentes propriétés sur les éléments de A.
Définition 1.4 Non recouvrement des ensembles d’entrées et de sorties

Un automate (Q, Ginit, T') € A satisfait la propriété de non recouvrement des entrées et sorties si
et seulement si In N Out = (. [ ]

L’ensemble des éléments de A qui satisfont la propriété de non recouvrement des ensembles
d’entrées et de sorties est noté A”.
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Définition 1.5 Complétude et non contradiction des mondmes
Un automate (Q, ¢init, T') € A satisfait la propriété de complétude — sur Uensemble des entrées

de Uautomate — et de non contradiction des monoémes qui apparaissent sur ces transitions si et
seulement si T C Q x M*(In) x 20U x Q. |

I’ensemble des éléments de A qui satisfont la propriété de complétude et de non contradiction
des mondmes est noté A°.

Définition 1.6 Déterminisme
Soit (Q, Ginit, T') € A, cet automate est déterministe si et seulement si

Vg€ Q,Vm. € Mi(In),[{(¢,m./0,¢) €T} <1 u

Définition 1.7 Réactivité
Soit (Q, Ginit, T') € A, cet automate est réactif si et seulement si

Vg € Q,Vm. € Mi(In),[{(¢,mc/0,¢) € T} > 1 u

L’ensemble des éléments de A déterministes (resp. réactifs) est noté Ay (resp. A,).

Ces quatre propriétés peuvent étre combinées. Par exemplel'I’ensemble Agf est ’ensemble
des éléments de A qui les satisfont toutes.

Définition 1.8 Automate booléen modéle de systéme réactif
Un automate booléen modele de systéeme réactif est un élément de A qui vérifie les quatre pro-
priétés ci-dessus. Par conséquent, c¢’est un élément de Agf. [ |

1.2 Vérification par simulation comportementale

Nous présentons a présent la méthode de vérification par simulation comportementale. Nous
nous placons dans un cadre plus général que celui des systemes réactifs. Par conséquentI'dans
toute cette présentation nous utilisons un ensemble d’étiquettes nommé L quelconque.

Vérifier une propriété par simulation comportementale consiste a traduire la propriété sous
forme d’un automate et & comparer 'automate modele du programme avec celui de la propriété.
IntuitivementI'’automate de la propriété contient tous les “bons” comportements possibles du
programme vis & vis de cette propriété ; la relation de comparaison vérifie que chaque réaction
du programme a un équivalent possible dans la propriété.

1.2.1 Expression d’une propriété

Toute propriété est construite en faisant référence a des points d’observation des réactions de
I’automate modele. Ces points d’observationl notés wl sont des prédicats sur I’ensemble des
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étiquettes de 'automate. Pour un ensemble d’étiquettes LI nous notons {1y ’ensemble des
points d’observation de L.

Dans toute la suite du chapitrel' nous notons Ay un automate construit sur I’ensemble £
d’étiquettes.

Etant donné I’ensemble £ des étiquettes d’un automatel'une propriété sous forme comporte-
mentalel'est un automate dont les transitions sont étiquetées par des points d’observation de L.
Elle est notée psl'et m(pr) dénote 'ensemble des points d’observation utilisés dans ¢,.

Définition 1.9 Propriété sous forme comportementale
Soit Ag un automate, or = (Q,nit, T) exprime une propriété de Ap si et seulement si

TCOXxQrxQ. m

1.2.2 Relation de satisfaction

InformellementI'nous appelons séquence d’exécution d’un automate un cheminl'c’est-a-dire une
alternance d’états et d’étiquettesl'issu de 1’état initial. Une propriété o, est satisfaite par un
automate Agl'ce qui se note Az |=. ,I'si et seulement si & chaque séquence d’exécution s de
lautomate (étiquetée par des éléments de L) il est possible d’associer une séquence d’exécution
s’ de la propriété (étiquetée par des points d’observation) telle qu’a chaque pasI'l’étiquette de s
satisfait le point d’observation correspondant dans s’.

Définition 1.10 Relation de satisfaction
Soient Ap = (Q, @init, 1) et wr = (Q', ¢\, T"), Az Ee @r st et seulement si

dRel C Q x Q' telle que

i (Qinitv f]zlmt) € R@l,

i v((thi) € R@l,
(1,0, 2) € T = Aq},w,q5) € T' telle que w(l) et (q2,¢5) € Rel.

Cette définition montre que la propriété doit contenir toutes les séquences d’exécution qui
expriment un “bon comportement” du systeme. Nous pouvons donc la considérer comme un
filtre qui rejette un systeme des qu’il peut avoir un “mauvais comportement”.

Illustrons cette définition par un exemple de preuve sur les systemes réactifs. Nous souhaitons
prouver qu’un systeme réactif n’émet jamais la sortie 0. Pour cela nous utilisons un point
d’observation qui est satisfait par une étiquette de la forme m./O si et seulement si o n’appartient
pas a l’ensemble de sorties . Nous notons ce point d’observation wg. Cette propriété est
I’automate de la figure 1.1. La fleche qui pointe sur I'unique état de I'automate indique qu’il est
I’état initial. Le systeme ne vérifie pas cette propriété si et seulement si parmi I’ensemble de tous
ses comportements'un au moins est tel que la sortie o est émise.
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wWg

A

9.

Figure 1.1: automate exprimant ’absence d’émission de la sortie o dans un systéme réactif

Toute propriété n’est pas exprimable sous forme d’un automate. Par exemplel'il est impos-
sible de prouver par simulation comportementale qu’un systeme réactif est toujours capable dans
ses réactions futures d’émettre la sortie o. Il est nécessaire pour exprimer ce type de propriétés
d’utiliser des automates plus complexesI'tels les automates de Biichi. De plusI'la méthode de véri-
fication par simulation comportementale traite globalement ’ensemble des séquences d’exécution
d’un programme. Il n’est donc pas possible de vérifier des propriétés concernant un sous-ensemble
des séquences d’exécution du programme. Par exemplel'il est impossible par simulation compor-
tementale de vérifier qu’il existe au moins une réaction du systeme réactif qui émet la sortie o.

Les propriétés qui peuvent étre vérifiées par simulation comportementale sont les propriétés de
streté [Lam77I'"AS86].

Dans la section qui suit nous présentons un cas particulier de situation de vérification pour
lequel la relation de satisfaction se simplifie. Ce cas particulier est identifié par une propriété des
points d’observation utilisés : ils sont disjoints.

1.2.3 Cas des points d’observation disjoints

La notion de points d’observation disjoints est définie par lintermédiaire de la fonction
Est_Obs Pargg.

Définition 1.11 fonction Est_Obs Pargg
Sotent L un ensemble d’éliquettes et 8 un ensemble de points d’observation de L, la fonction
Est_Obs_Par; ¢ de profil L — 29 est définie par :

Est Obs Pargg(l)={wed|w(l)}

Nous appelons Img g 'ensemble image de cette fonction. [ |

Définition 1.12 Ensemble de points d’observation disjoints
L’ensemble 0 est un ensemble de points d’observation disjoints si et seulement si

Vle L, |Est0bs Par;g(l)]| <1 ]

Lorsque les points d’observation utilisés par la propriété sont disjointsl'il est possible de
renommer chaque étiquette de automate :

e Par 'unique point d’observation qu’elle satisfait s’il existe ;
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o Par elle-méme sinon.

Ce renommage permet de simplifier la relation de satisfaction'tout en préservant le résultat de
la relation initiale.

Définition 1.13 Renommage du programme

Soient une proprieté ¢, et un automate Az = (Q, Ginit, T). St T(pr) est un ensemble de points
d’observation de L disjoints, alors il est possible d’appliquer auzx éliquettes des transitions de Ap
la fonction de renommage p, définie par :

p(l) = siEst O0bs Pary (. )(l) = 0 alors | sinon w tel que {w} = Est 0bs Par, (,.)({)

L’automate aprés renommage est noté A’ [ |

La relation de satisfaction simplifiée est notée =2 .

IntuitivementI'A; =5 A si et seulement si a chaque séquence d’exécution s de 'automate
ATl est possible d’associer une séquence d’exécution s’ de Az telle qu’a chaque pasI'létiquette
de s est syntaxiquement identique a celle correspondante dans s'.

Définition 1.14 Relation de satisfaction simplifiée
Soient Ap = (Q, @init, 1) et Apy = (Q', @iy 1), Az [E2 Apr si et seulement si

dRel C Q x Q' telle que

i (Qinitv f]zlmt) € R@l,

i v((thi) € R@l,
(1,0, 2) € T = gy, ', qb) € T' telle que | =1 et (qa,q5) € Rel.

Cette relation de satisfaction correspond a la définition de la simulation donnée par Milner
dans [Mil80]. C’est cette relation qui est généralement présentée comme la relation de satisfaction
de la simulation comportementale.

Remarquons que s’il existe dans £ une étiquette qui n’appartient pas & £’ alors Az et Ags
ne peuvent pas étre mis en relation par |=2 .

Propriété 1.1 Résultat de préservation
Soient une propriété ¢ et un automate Az = (Q, qinit, 1) tels que w(pz) est un ensemble de
points d’observation de L disjoints, alors

Ar e oo = AL E ¢c m
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Démonstration 1.1

L’idée de cette preuve est de montrer que la relation Rel entre les €tats de Uautomate et de la
propriété est la méme, que ce soit pour la relation générale ou la relation simplifie. Le résultat
sur les états initiaux est immédiat, puisque Uétat initial de Al. est égal @ celui de A.

Nous prenons pour la suite les notations suivantes :

A,C = (Qv Qinith)v Al = (Qv (Zinithp) et YL = (le qZ/'nith/)'
Nous commencons par prouver que :

V(ql,q{) € Rel,

(QI717QQ) €l = El(qivqué) € 1" telle que w(l) et ((]27(15) € Rel

=

V(ql,q{) € Rel,

(q1,0,q2) € TP = ¢}, w,q,) € T' telle que | = w et (¢2,¢2') € Rel

Nous pouvons déduire de I’hypothese de implication, le résultat intermédiaire suivant :
Vi € L, |Est_Obs Parg ., ()| > 1 (i)

Les points d’observation étant disjoints, nous concluons l’égalité suivante :

Vie L, [EstObs Pary . (1)) =1

Par conséquent d’aprés la définition 1.13, toutes les étiquettes de TP sont des points d’observation
et la fonction p est une bijection de L vers n(¢z). La fonction réciproque p=*

La partie droite de 'implication a prouver se réécrit en :

v((thi) € R@l,
(QI7M7QQ) €T’ = H(qivqué) € 17 telle que (quqé) € Rel

est donc définie.

OT (QI7w7q2) € T = (q17p_1(w)7q2) € T.

L’hypothése de Uimplication ¢ démontrer nous permet de conclure a Uexistence de (¢1,w', ¢4) €
T telle que W'(p~1(w)) et (q2,q5) € Rel.

Or par application de (1), nous sommes surs que w est le seul point d’observation qui satisfait
p~H(w), d’ott w = W', ce qui nous permet de conclure la preuve.

La preuve de Uimplication dans le sens inverse s’effectue suivant le méme schéma, le résultat
intermédiaire (i) se déduisant de la méme maniére des hypotheéses.

Applications

Pour certains domainesI'toutes les situations de vérification intéressantes sont telles que les points
d’observation utilisés sont disjoints. C’est le cas par exemple de la vérification des protocoles de
communication.
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L’ensemble des évolutions possibles d’un protocole peut étre modélisé par un automate hoo-
léen. Sur cet automatelles méthodes de vérification formelle par simulation comportementale ou
a base de logique temporelle peuvent étre utilisées. Pour construire ces automates modelesl'des
environnements de programmation basés sur des langages de spécification comme Lotos [BB88] ou
Estelle [BD88] peuvent étre utilisés. Par exemplel'l’environnement Czesar-Aldébaran [FGMT92]
est développé autour du langage de spécification Lotos et de D'outil de vérification formelle Al-
débaran [Fer88I'Mou92I'Ker].

Ces langages spécifient un protocole en termes des actions qu’il effectue. Ces actions sont
considérées comme atomiqueslelles peuvent indiquer par exemple I’émission ou la réception d’un
message. Ce sont ces noms d’actions qui étiquettent les transitions de I'automate modele.

Considérons a présent les propriétés exprimées sur ces automates. L’atomicité des étiquettes
conduit a des points d’observation qui sont eux aussi tres simples. L’expérience montre qu’ils
distinguent :

e Soit des actions particulieres : ce sont celles qui sont pertinentes pour la propriété ;

e Soit des ensembles d’actions : ce sont celles qui ne sont pas pertinentes pour la propriété.

Par conséquentl'ces points d’observation sont toujours disjoints : soit une action est pertinente
pour la propriétél'soit elle ne 'est pas.

De nombreux outils de vérification comportementale pour ce type d’application on
été développés : Auto [Ver87I' dSV89]I" Aldébaran [Fer88I' Mou92I' Ker|I' le Concurrency-
WorkBench [CPS89]I'... Mis a part Auto (développé dans I’environnement du langage Esterel)I’
dont nous parlerons dans la section 1.4.2I'ils sont tous basés sur la comparaison syntaxique des
étiquettes de l'automate modele du programme avec celles de la propriété. Par conséquentlils
implémentent la relation de satisfaction simplifiée. La comparaison par égalité syntaxique peut
étre mise en ceuvre de facon efficace. La généralisation de ces outils & une relation de compa-
raison quelconque entre étiquettes souleve de nombreux problemes pratiques quil's’ils sont mal
résolusI'peuvent diminuer considérablement les performances des outils. D’ou I'intérét de définir
une traduction systématiquel'qui permet de se ramener dans tous les casl'a la comparaison des
étiquettes par égalité syntaxique.

C’est cette traduction que nous présentons dans la section qui suit.
1.2.4 Cas des ensembles de points d’observation non disjoints
Avant de présenter la transformation de la propriété qui permet de se ramener a des points

d’observation disjointsI'nous justifions son intérét en présentant des exemples de situations de
vérification de systemes réactifs.

La vérification des systémes réactifs

Supposons que les automates modeles de systeémes réactifs soient de la forme définie en début de
ce chapitre. Leurs étiquettes modélisent les réactions du systeme. Nous avons vu qu’elles sont
structurées en deux parties :
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e Un monéme complet et non contradictoire sur les entrées du systeme réactif définit la
condition de déclenchement de la transition ;

o Un ensemble définit les sorties émises si la transition est déclenchée.

Les propriétés que ’on souhaite exprimerI établissent des relations entre un sous-ensemble
des entrées (qui peut étre vide) et un sous-ensemble des sorties. On peut vouloir par exemple
prouver que deux sorties sont exclusivesI'ou encorel'que chaque occurrence d’une entrée el qui
suit immédiatement une occurrence de I'entrée e2l'est accompagnée de la sortie ol mais pas de
la sortie 02.

De maniere généralel’ il faut observer a chaque réaction du programme le statut d’un
sous-ensemble d’entrées et/ou de sorties. Les points d’observation expriment donc une confi-
guration d’événements. Nous supposons dans toute la suitel'que ces configurations sont données
sous forme de monémes d’événements non contradictoires. Nous notons les points d’observation
obs(m.).

Intuitivementl'une étiquette du modele d’un systeme réactif satisfait un point d’observationl’
si et seulement si le statut de tous les événements qui apparaissent dans le point d’observation
est identique & celui de I’étiquettel’ en considérant qu’une sortie non émise est absente
pour la réaction. Par exemplel I'étiquette el.e2.e3/0l,02 satisfait les points d’observation
obs(el.e2.01), obs(el.03) et obs(ol) alors qu’elle ne satisfait ni obs(ol) ni obs(el.03).

FormellementI'une étiquette de la forme m. /O satisfait un point d’observation obs(m.')I'si
et seulement si :

e Pour toute entrée a € m,/T Um,/ T(aemST =>aemT)et (ae€m/™ = acm.);

e Bt pour toute sortie @ € m/TUm./ T(aemStT = acO)et (aem./ = adO).

Selon la propriété et 'ensemble d’étiquettes de "automate modele du systemel'les points
d’observation peuvent ne pas étre disjoints. Considérons un systeme qui admet pour sorties ol
et 02. On veut vérifier que ce systeme n’émet jamais en méme temps ces deux sorties. Les bons
comportements du systeme a chaque réaction sont : soit n’émettre ni ol ni 02I'soit émettre ol
mais pas 02I'soit émettre 02 mais pas ol. L’automate qui exprime cette propriété sous forme com-
portementale est construit & partir des trois points d’observation suivants obs(01.02), obs(01.02)
et obs(0l.02). 1l est donné par la figure 1.2. L’ensemble de trois étiquettes accolées & 1'unique
transition de la figurel'permet de représenter de maniere concisel'trois transitions qui ont les
mémes états source et but que la transition dessinée. Cette convention de dessin est utilisée dans
toute la suite.

Quel que soit I’ensemble des étiquettes de 'automate qui modélise le systeme réactifl les
points d’observation utilisés dans cet automate sont disjoints. Il est donc possible de renommer
le programme et d’appliquer la relation simplifiée.

Supposons a présent quel'pour un systeme réactif qui possede des entrées el et e2l'et dont
I’ensemble des sorties contient ol et o2l'la propriété a vérifier soit la suivante :

Chaque occurrence d’une entrée el qui suit immédiatement une occurrence de entrée €2, est
accompagnée de la sortie 0ol mais pas de la sortie 02.
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obs(ol.02),
obs(o0l.02),
obs(ol.02)
—

Figure 1.2: automate exprimant ’exclusion mutuelle de ol et 02

obs(e2.e1),

obs(e2) obs(e2.el.0l.02),

obs(e2)

obs(e2.el),
obs(e2.el.01.02),

Figure 1.3: automate possible pour exprimer le lien entre ell'e2'0l et 02

Pour exprimer cette propriété par un automate il faut distinguer deux états selon que 'on se
trouve ou pas apres une occurrence de e2. Lorsqu’on est siir de ne pas étre aprés une occcurrence
de e2l'la seule chose intéressante a observer dans le programme est le statut de e2I'puisque si cet
événement est présentlalors la réaction suivante doit étre analysée comme une réaction qui suit
une occurrence de e2. Lorsqu’on est sir d’étre apres une occurrence de e2I'il faut continuer a
observer le statut de cet événement pour savoir analyser la réaction suivantel'mais il faut aussi
observer le statut de ell'ol et 02 pour déterminer si la réaction du programme est correcte. Elle
I’est si la présence de el est accompagnée de la présence de ol et de ’absence de 02T'ou si el est
absent. Par conséquentI'’automate de la figure 1.3 est un automate possible pour exprimer la
propriété énoncée.

1l suffit que ’ensemble des étiquettes de 'automate modele du systeme réactif contienne
I’étiquette el.e2/ol pour que les points d’observation qui apparaissent dans cet automate ne
soient pas disjoints. En effetI'cette étiquette satisfait a la fois obs(e2) et obs(e2.e1.01.02).

Considérons a présent I'automate de la figure 1.4. Cet automate peut aussi étre utilisé pour
vérifier la propriété précédente. Il exprime les bons comportements possibles du systeme dans
chacun des deux états mais de maniére beaucoup plus détaillée. Contrairement a ’automate de
la figure 1.3T'les points d’observation utilisés dans cet automate sont disjointsl'quel que soit les
étiquettes de 'automate modele du systeme réactif a vérifier.

Cet exemple nous montre d’une part qu’il peut exister plusieurs automates pour exprimer la
meéme propriété ; et d’autre part qu’il existe toujours un moyen de 'exprimer a partir de points
d’observation disjoints quel que soit I’ensemble d’étiquettes de 'automate.

Néanmoins le domaine des systemes réactifs est un bon exemple pour illustrer le besoin d’une
méthode systématique permettant de transformer une propriété pour que les points d’observation
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obs(e2.el.01.02), obs(e2.el.0l.02),

obs(e2.cl.01.02), obs(e2.el.0l.02), obs(e2.e1.01.02), obs(e2.el.01.02),
°b5(£~61~ﬂ~£)a obs(e_.e_l.o_l.o_?), obs(e2.e1.01.02), obs(e2.el.0l.02),
obs(e2.el.0l.02), obs(e2.el.0l.02) obs(e2.¢1.01.09)

obs(e2.e1.01.02),0bs(e2.e1.01.02),

obs(e2.el.01.02),0bs(e2.el.0l.
obs(e2.el.01.02)

Figure 1.4: automate construit sur des points d’observation disjoints

utilisés soient disjoints. Fn effetI'cet exemple illustre bien le probleme posé par la vérification des
systemes réactifs : pour obtenir une propriété utilisant des points d’observation disjointsI'il est
nécessaire de détailler & un tel point les réactions possibles du programme que ’automate devient
complexe et peu intuitif par rapport a son énoncé. Pourtant il existe une forme d’expression de la
propriété beaucoup plus intuitive['qui pourrait étre utilisée si des outils plus généraux — mettant
en ceuvre la relation de satisfaction générale définie en 1.10 — existaient.

La solution que nous proposons consiste a automatiser le passage de ’automate de la figure 1.3
a celui de la figure 1.4I'de manieére a conserver la description intuitive de la propriété tout en
permettant 'utilisation d’outils basés sur la comparaison syntaxique des étiquettes de 'automate
et de la propriété.

C’est cette transformationl’qui nécessite a la fois une modification de I’ensemble des points
d’observation et de la structure — ajout de transitions — de la propriété initialel’ que nous
présentons dans la section qui suit. La présentation que nous effectuons n’est pas particuliere
au domaine des systemes réactifsI'puisqu’elle est paramétrée par un ensemble d’étiquettes quel-
conque. Elle peut donc étre appliquée a tout autre domainel'ou 'expression de la propriété de
maniere intuitivel'conduit a des points d’observation non disjoints.

Transformation de la propriété

La transformation que nous présentons ne s’effectue pas de maniere indépendante de 'automate
modele du systeme & vérifier. En effetI'c’est en tenant compte des étiquettes de cet automate
que le nouvel ensemble de points d’observation disjoints est construit. En un certain sensl'la
transformation est minimalel puisque selon ’ensemble des étiquettes de "automatel'la nouvelle
propriété est plus ou moins détaillée. Par conséquentl'sur ’exemple précédent il n’est pas cer-
tain que 'automate de la figure 1.4 soit 'image de "automate de la figure 1.3. Par exemplel'si
I’ensemble des étiquettes de I'automate modele est tel que ol et 02 ne sont jamais émis simul-
tanément alors chaque point d’observation peut se contenter de préciser le statut d’un seul des
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Figure 1.5: exemple de modification d’'une propriété

deux événements.

Etant donnée une propriété ¢I'la construction du nouvel ensemble de points d’observation
se fait en considérant le domaine image Img ;(,,.) de la fonction Est_Obs Parg r(,.). Le nouvel
ensemble de points d’observation est noté A, .. Il est construit en associant a chaque ensemble
de points d’observation contenu dans Img r(,.)l'excepté 'ensemble videl'un prédicat satisfait par
une étiquette si et seulement si cette étiquette satisfait tous les points d’observation de I’ensemble
en questionl'et uniquement ceux-ci.

Considérons par exemplel' ’ensemble d’étiquettes £ = {I1,12,13,14,[5}. Supposons que la
propriété soit construite a partir des points d’observation wl,w?2 et w3. La figure 1.5 présente
la fonction Est_Obs Parg ()l ainsi que les nouveaux points d’observation. Dans ce dernier
ensemblel'wy,,; 0} est satisfait par [2 et [5I'car ces étiquettes ne satisfont que wl et w2.

Définition 1.15 Nouvel ensemble de points d’observation
Soit une propriété ¢ construite sur w(¢r), le nouvel ensemble de points d’observation A, est
défini par : Ay, = {wg | 0 € Img 1, A O F# O} avec,

Vie Lowg(l) — (Vw e, w(l))A(Yw €{m(p)\ 0}, ~w(l)).

Ces nouveaux points d’observation de L sont disjoints par construction.

La fonction de transformation de la propriété est notée M. Elle remplace chaque transition de
la propriété initiale (étiquetée par un élement de 7(.)) par un ensemble de transitions ayant les
meémes états source et but que la transition remplacéel'mais qui sont étiquetées par des éléments
de A,,. Plus précisémentI'si I’étiquette a remplacer est wl'alors une transition étiquetée par wy
fait partie de ’ensemble remplacant si et seulement si w appartient a 8. En reprenant ’exemple
précédentl'si la propriété initiale est donnée par la figure 1.6 (a)T'alors la propriété modifiée est
donnée par la figure 1.6(b).
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q1
Wiwl, w2} Wiwl,w2}s
Wiwl, w3} “W{w2}
42
Wiwl,w
Wiwl, w2} fetews)
Wiw2) Wiwl, w3}
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Wiwl, w3}
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Figure 1.6: transformation d’une propriété comportementale

Définition 1.16 Transformation de la propriété

Soit une propriété or = (Q, qinit, T') construite sur w(pg), la propriété transformée construite
sur A, ., tmage de la fonction M, a le méme ensemble d’états et le méme état initial que or.
Son ensemble de transitions, noté TM | est défini par : T™ = {(q,ws, ¢')|Iq,w,¢) € TAw € 6}

Nous notons L,QJEM la propriété modifice. [ |

Propriété 1.2 Résultat de préservation
Soient une propriété ¢ et un automate Az = (Q, Ginit, '), alors

Ap e ¢r <= Ap =o oM -

Remarque 1.1 Les points d’observation de L,QJEM étant disjoints, le premier résultat de préser-
vation (propriéte 1.1) s’applique, d’ot :

A e pr = AL S oM m

Démonstration 1.2

Lidée a la base de cette démonstration est la méme que celle utilisée pour démontrer le premier
résultat de préservation. FElle consiste a montrer que la méme relation entre €tats peut étre
utilisée pour prouver les deux relations de satisfaction.

Le résultat concernant les états initiaux est immédiat car la fonction M ne modifie pas [’état
initial de la propriété.

Nous prenons pour la suite les notations suivantes :
AC = (Qv Qinit, T)v Y= (le qZ/'nitv T/) et S‘QJL‘M = (le qzl'niﬂ TM)

Nous commencons par prouver que :
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v((thi) € R@l,

(q1,0,q2) € T = (¢}, w, qb) € T telle que w(l) et (q2,q5) € Rel

=

V(ql,q{) € Rel,

(q1,0,q2) € T = 3(q},wa, b)) € TM telle que wa(l) et (q2,45) € Rel

Soient (q1,1,q2) € T et § = Est Obs Parp .(,,)(l) ; par hypothése, I(qj,w,q5) € T’ telle que
w(l) et (q2,q%) € Rel. Or, par définition de 8, nous avons w € 0. Par conséquent, d’aprés la
fonction M, (q,,ws,qy) € TM. Or, par construction de wg, nous avons wg(l) (6 est exactement
Uensemble des points d’observation qui sont satisfaits par 1), ce qui nous permet de conclure.

Pour prouver Uimplication inverse, Uexistence de (qf,wg, q}) € TM et la définition de M nous
permettent de déduire Uexistence de (q),w,q,) € T' telle que w € 6.

Or, we(l) Nw € 0 = w(l), ce qui nous permet de conclure.

1.3 Vérification a I’aide d’une logique temporelle

La vérification d’'un modele de systeme réactif a I’aide d’outils basés sur une logique temporelle
souleve le méme type d’inadéquation que pour la simulation comportementale. En effetl'ceux-ci
sont aussi basés sur la comparaison syntaxique des étiquettes de ’automate modele et de la
propriétél’ alors que d’autres types de relations de comparaison peuvent s’avérer utiles pour
exprimer la propriété de maniére plus intuitive. C’est le méme type de situation que celle
présentée par les figures 1.3 et 1.4.

Pour répondre a ce problemel'nous suivons la méme approche que dans le cas de la simulation
comportementale : présentation de la méthode d’une maniere plus générale que les présentations
usuellesI'mise en évidence d’un cas particulier plus simple a mettre en ceuvrel'puis transformation
de la propriété pour satisfaire les conditions d’application de la relation simplifiée.

1.3.1 Expression d’une propriété

Une propriété est une formule d’une logique temporelle. Différentes logiques temporelles existent.
Nous présentons la logique CTL (“Computational Tree Logic” [EC82]).

L’ensemble des formules de CTL est donné par la grammaire suivante :

Définition 1.17 Syntaxe des formules de CTL
p u= ploelene|3X e ] e AU 2 [ YU e
Ou p est un prédicat de base sur les états de Uautomate a vérifier. Ce prédicat appartient a

un ensemble de prédicats de base P, muni d’une fonction d’interprétation I qui, €tant donnés
un prédicat p de P et un état g de Uautomate modéle, détermine si q satisfait p. [ |
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1.3.2 Relation de satisfaction

La sémantique des formules de la logique temporelle s’exprime par une relation entre une formule
et un état de I'automate modele du systeme a vérifier. Cette relation dépend de la fonction
d’interprétation de ’ensemble des prédicats de basel'nous la notons |=7. Elle exprime le fait
qu’un état satisfait une formule donnée.

Définition 1.18 Relation de satisfaction

Soient Ar = (Q, @init, 1) et ¢ une formule de CTL, Az =1 ¢ si et seulement si ¢inie E7 9. M

Larelation |=7 est définie de maniere inductive sur la structure des formules. Informellement :
o 11X est satisfait par un état ¢ si et seulement s’il existe un état successeur de ¢ qui satisfait
®.

o o1 U 5 est satisfait par un état ¢ si et seulement s’il existe une séquence d’exécution issue
de ¢ telle que tous les états rencontrés satisfont (1 jusqu’a ce qu’un état satisfasse ¢s.

o 01 YU 5 est satisfait par un état ¢ si et seulement si toutes les séquences d’exécution issues
de ¢ sont telles que tous les états rencontrés satisfont 1 jusqu’a ce qu'un état satisfasse

¥2-

Avant de présenter la sémantique formelle des formulesI'nous définissons une notion de sé-
quence d’exécutionl'dans laquelle seuls les états visités sont conservés (on ne conserve pas les
étiquettes).

Définition 1.19 Séquence d’exécution
Ftant donné un automate Az = (Q, Ginit, 1), (qo,q1,G2,...) est une séquence d’exécution issue
de létat q si et seulement si o = q et Vi,31 € L telle que (¢;,1,qi41) € T. [

Définition 1.20 Sémantique des formules

o q 1 pssiI(p,q)

* q [F1 e ssio(g 1 p).

* g FreiNgrssiq Fr o1 Mg [Fr @2

o ¢ 73X ssiIq,l,q") €T telle que ¢' =1 .

o ¢ =1 @1 U @3 ssi il existe une séquence d’exécution (qo, q1, Gz, - . .) issue de q pour laquelle
il existe k > 0 tel que qr =1 @2 et pour tout 0 < j < k,q; =1 ¢1.

® g =1 1 YU @3 ssi pour toutes les séquences d’exécution (qo, q1,qz2, - - .) issues de q il existe
k>0 tel que qi =1 g et pour tout 0 < j < k,q; F1 ¢1.
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Les abréviations suivantes sont couramment utilisées :

® 1V g désigne =(—p1 A mpg)I'c’est la disjonction usuelle ;
* 01 = o désigne -1 V @2I'c’est implication ;

o VX désigne I X -l cette formule est satisfaite pour un état ¢ si et seulement si tous les
successeurs de ¢ satisfont ¢.

o VO désigne true VU ¢l cette formule est satisfaite pour un état ¢ si et seulement sil'sur
toutes les séquences d’exécution issues de ¢l'il existe un état qui satisfait (.

o 1O désigne true JU pl'cette formule est satisfaite pour un état ¢ si et seulement s’il existe
une séquence d’exécution issue de ¢ sur laquelle il existe un état qui satisfait ¢.

o VO désigne -d0-plcette formule est satisfaite pour un état ¢ si et seulement si sur toutes
les séquences d’exécution issues de ¢ tous les états satisfont ¢.

o J0¢ désigne -VO—pl'cette formule est satisfaite pour un état ¢ si et seulement s’il existe
une séquence d’exécution issue de ¢ sur laquelle tous les états satisfont .

L’évaluation de la relation de satisfaction d’une formule par un état est mise en ceuvre par
des algorithmes dit de “model-checking” [CES8861I'QS81]. Ces algorithmes calculent ’ensemble
des états qui satisfont une formule. Plusieurs outils de vérification mettent en ceuvre ce type
d’algorithmesI'parmi lesquels on peut citer les systemes EMC [CES86] et Xésar [RRSV87].

Dans la présentation qui vient d’étre faitel' nous avons volontairement omis de préciser la
nature des prédicats de base. Pourtant ils déterminent en partie 1’évaluation d’une propriété sur
un état. Pour mieux présenter ce que sont ces prédicats de basel'commencons par considérer un
exemple de vérification de systeme réactif déja traité par simulation comportementale. Reprenons
I’exemple visant & prouver qu’une sortie o n’est jamais émise par un systeéme réactif. Une solution
pour exprimer cette propriétél'consiste a définir un prédicat pg sur les états de 'automate modele
du systeme qui est vrai dans un état ¢ si et seulement si aucune des transitions issues de ¢ n’émet
la sortie o ; puis a vérifier la formule VO pz sur 1’état initial du modele. En faisant ainsil’'on vérifie
que tous les états atteignables a partir de ’état initiall satisfont pz. Le prédicat de base pz est
défini a laide du point d’observation wg. Ce point d’observation est satisfait par une étiquette
me/O si et seulement si o n’appartient pas a I’ensemble de sorties O. La fonction d’interprétation
du prédicat pz est défini par Z(pz,q) — Y(q,l,q¢) € T,ws(l).

Ce sont donc les prédicats de base qui permettent de transformer 'information présente sur
les transitionsl'en propriétés sur les états de automate. De plusl'c’est au niveau des prédicats
de base qu’interviennent les points d’observation des étiquettes. De la méme maniere que dans
la méthode par simulation comportementalel'la propriété est construite a ’aide d’un ensemble
de points d’observationl'une propriété en logique temporelle est elle aussi construite sur un tel
ensemble. Nous pouvons donc paramétrer une propriété ¢ par I'ensemble des étiquettes £ qu’elle
observel'd’ot ¢I'et utiliser () comme I'ensemble des points d’observation utilisés par ¢..

Les prédicats de base peuvent prendre des formes multiples. Certains sont relatifs aux tran-
sitions et permettent de transformer des informations portées par les étiquettes en propriétés
d’états. Parmi ceux-cil'les plus couramment utilisés sont :
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e enable, est satisfait par un état si et seulement si une transition issue de cet état satisfait
le point d’observation w. Par conséquent la définition de la fonction d’interprétation pour
ce prédicat est :

I(enable,,q) <= 3I(q,l,q') € T telle que w(l)

e after, est satisfait par un état si et seulement si toutes les transitions qui aboutissent
dans cet état satisfont le point d’observation w. Par conséquent la définition de la fonction
d’interprétation sur ce prédicat est :

I(after,,q) < 3¢, l,q) e T AY(¢,1,q) € T,w(l)

L’interprétation des prédicats de la forme after, souleve un probleme particulier. Intuitive-
mentIle role de ce prédicat est d’identifier dans une séquence d’exécution les états qui suivent une
étiquette qui satisfait le point d’observation w. C’est un role symétrique a enable,['puisque ce
prédicat identifie les états qui précedent ’exécution d’une transition étiquetée par une étiquette
qui satisfait w. Or la définition que 'on vient de donner de la fonction d’interprétation sur ce
prédicat ne correspond pas a cette idée intuitivel'et il n’est pas possible de la modifier pour qu’il
en soit ainsi.

Pour s’en convaincrel'considérons I'automate de la figure 1.7(a) I'et le prédicat afterplou /1
est le point d’observation satisfait uniquement par ’étiquette [1. D’apres la définition présentée
ci-dessusI'seul ’état ¢, satisfait after;;. NéanmoinsI'dans la séquence d’exécution (q1,¢s, q4)
I’état ¢4 suit une étiquette /1.

La solution pour remédier a ce probleme consiste a transformer ’automate en dupliquant
certains étatsl'de telle maniere que toutes les transitions qui atteignent un étatl'satisfassent
exactement le méme ensemble de point d’observations. Un telle modification qui préserve la
propriété a vérifier existe et peut étre automatisée. Elle est présentée dans le cas particulier des
ensembles de points d’observation disjoints dans [Rod88]. Le résultat de cette transformation de
I’automate pour I’évaluation de after;; conduit a "automate de la figure 1.7(b). Dans toute la
suiteI'nous supposons que ce type de transformation est effectuée avant d’évaluer un prédicat de
la forme after,,.

Pour résumer cette sectionl'le calcul de la satisfaction d’une propriété par un automate
s’effectue en deux phases :

e Evaluation de la fonction d’interprétation des prédicats de base utilisés dans la propriétél
sur les états de 'automate modele du systeme a vérifier. Cette premiere phase peut néces-
siter la modification de 'automate. De pluslI'c’est dans cette premiere phase que sont pris
en compte les points d’observation des étiquettes.

e Evaluation de la sémantique de la formule en tenant compte de la fonction d’interprétation
définie dans la premiere phasel' de maniere a déterminer si I’état initial de 'automate
satisfait ou non la formule.

1.3.3 Points d’observation disjoints

Si les points d’observation utilisés dans la propriété sont disjoints alors la premieére phase se
simplifie. En effetl'si on applique a 'automate la fonction de renommage définie en 1.13I'alors
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Figure 1.7: évaluation des prédicats de la forme after,,

I’évaluation d’un prédicat ne nécessite plus la mise en ceuvre de relations complexes pour déter-
miner si une étiquette satisfait ou non un point d’observationI'mais simplement une comparaison
syntaxique d’étiquettes. Nous notons Z° la forme simplifiée de Z. Par exemplel'la définition de
7% sur les prédicats de base after,, et enable, est donnée ci-dessous.

Définition 1.21 Définition de Z° sur after, et enable,

e 7°(enable,,q) < I(q,l,¢) € T telle que w =1.

o I*(after,,q) < (¢, ,q) e TAY({,l,q)eT, w=1.

L’évaluation de la sémantique des formules de la logique — seconde phase de I"analyse d’une
propriété sur un automate — s’effectue dans le cas d’un ensemble de points d’observation dis-
jointsI'en utilisant cette relation d’interprétation simplifiée.

Définition 1.22 Relation de satisfaction simplifiée
Soient Ap = (Q, @init, 1) et pr une formule de CTL,

A B} ¢ = Ginit F16 0 |

Une propriété de préservation similaire a celle énoncée dans le cadre de la simulation com-
portementale peut étre exprimée. La fonction de renommage des étiquettes du programme est
celle définie en 1.13.

Propriété 1.3 Résultat de préservation
Soient une propriété ¢ et un automate Az = (Q, qinit, 1) tels que w(pz) est un ensemble de
points d’observation de L disjoints, alors

Ar B o <= AL ] er n
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Démonstration 1.3
Lidée de la démonstration est de prouver que quels que soient Uautomate et le prédicat de base,
la fonction d’interprétation I est équivalente a la fonction simplifiée 7°. Nous effectuons la
démonstration pour le prédicat de base enable,. Le méme type de démonstration peut étre
effectu€ pour after,,.

Nous utilisons les notations suivantes : Az = (Q, qinit, T') et A7 = (Q, qinit, T?).
1l nous faut prouver l'équivalence suivante :
Vg € Q),Z(enable,,q) < I°(enable,,q)

Supposons dans un premier temps que Z(enable,,q). D’aprés la définition, cela signifie que
g, l,q") € T telle que w(l). Par conséquent, |Est.0bs Pary ., ()] > 1. L’hypothése sur
Uensemble des points d’observation de la propriété (ils sont disjoints) nous permet de déduire
l’égalité suivante : |Est Obs Parg r(,. (/)] = 1.

D’aprés la fonction de renommage, (q,w,q’) € TP. Ce qui nous permet de conclure
7°(enable,, q).

Supposons a présent que I°(enable,,,q). D’aprés la définition, cela signifie que I(q,w,q’) € T*?
telle que w = [. D’apres la fonction de renommage, une telle transition appartient a T? si et
seulement si 3(q,1,¢") € T telle que w(l). Ce qui nous permet de conclure Z(enable,, q).

L’équivalence Vq € (), I(enable,,q) <= Z°(enable,,q) est donc démontrée. [ ]

Comme pour la simulation comportementalel’ c’est pour la vérification des protocoles de
communication que des outils mettant en ceuvre la relation simplifiée ont été définis. C’est le cas
par exemple du systéme Xésar [Rod88]|['dans lequel des prédicats de la forme after et enable
sont disponibles pour exprimer les propriétés.

1.3.4 Cas des ensembles de points d’observation non disjoints

La méthode systématique pour se ramener a une formule construite a 1’aide de points
d’observation disjointsl’ est similaire a celle présentée pour la simulation comportementale.
Le nouvel ensemble de points d’observation est construit de maniere identiquel’ & partir de
I’ensemble des étiquettes de 'automate a vérifier. Les nouveaux points d’observation — en-
semble A(pz) — sont donc de la forme wgl'ou # est ’ensemble image d’une étiquette par la
fonction Est_0bs_Pary (c). La propriété est transformée de la maniere suivante : chaque prédi-
cat de base paramétré par w — par exemple de la forme after, ou enable, — est remplacé par
la disjonction d’un ensemble de prédicats de la forme wy. Tous les éléments de A(p) tels que 8
contient le point d’observation w font partie de cet ensemble.

Nous reprenons a présent 'exemple illustrant la transformation d’une propriété dans le cadre
de la simulation comportementale. Les données de cet exemple sont présentées par la figure 1.5.
Supposons que la propriété a vérifier soit exprimée par la formule suivante :

VO(after,; = Y<{(enable,; A enable,s))l'alors cette propriété est modifiée et devient :

VO((aftery,,, ., Vafter, , .. ) = VO((enable, ,, Venable,, ., )Aenable, . ))
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Définition 1.23 Transformation de la propriété

Soit une propriété ¢ construite sur w(pz), la propriété transformée construite sur A, ., est
définie en remplacant toutes les occurrences d’un prédicat paramétré par w (p,) par Uexpression
Pwo; V Puwgy Vovr V Puy, 0U Vi, we € Ay, Aw € 0.

Nous notons L,QJEM la propriété modifice. [ |

Propriété 1.4 Résultat de préservation
Soient une propriété ¢ et un automate Az = (Q, Ginit, '), alors

A i or = Ar 1 o n

Remarque 1.2 Ftant donné que les points d’observation de L,QJEM sont disjoints, le premier ré-
sultat de préservation (propriété 1.3) s’applique, d’ou :

Ar |:l Yr < Az |:ls QOJL'M u

Démonstration 1.4
La propriété est prouvée si léquivalence suivante est satisfaite :

Vg €Q, I(pu:q) <= (Z(Pwyy> 1)V I(Puwgys @)V - VI(Puy,»q)) 0t Vi, wg € Ay, Aw € 81

Nous effectuons la démonstration uniquement pour le prédicat enable,. Nous commencons par
supposer que I(enable,,q). D’aprés linterprétation du prédicat enable,, cela signifie que
(q,l,q") € T telle que w(l). Soit 8 Uensemble image de létiquette de cette transition par
Est Obs Pary r(,.) (0 = Est Obs Parp .(,.)(l)), nous sommes sirs que § € A, Aw € 0.
Par conséquent, enable,,, fait partie de la disjonction susceptible de remplacer enable,, dans la
formule. De plus, par définition de 8, Uétiquette | satisfail wg. Cela nous permet de conclure,
I(enable,,,q), et limplication

I(enable,,q) = (Z(enable,,, ,q)V I(enable,,,,q)V ... VI(enable,, ,q))
ou Vi, wg; € Ay, ANw € i

Nous prouvons a présent [implication inverse. Nous supposons qu’il existe un point d’observation
we; € Ay, tel que w € 0t A I(enable,,;,q). D’aprés Uinterprétation du prédicat enable cela
signifie A(q,1,q") € T telle que wg(l). Or w € 0i Awg;(l) = w(l). Ce qui permet de conclure
I(enable,,q).

1.4 Présentation des techniques de vérification développées
autour du langage Esterel

Le travail qui sert de base a cette comparaison est principalement celui présenté dans la these
de V. Lecompte [Lec89]l'intitulée “Vérification automatique de programmes Esterel”. Deux
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approches de vérification formelle y sont développées et comparées. La premiere est basée sur
I'utilisation d’un outil de vérification de formules d’une logique temporellel'en ’occurrence CTL.
Cet outil se nomme EMC [CES83]. La deuxieme est basée sur l'utilisation de I'outil d’analyse
comportementale des systémes de transitions étiquetées nommé Auto [dSV89I'Ver87]. Ce travail
se différencie du notre par le fait que les modeles des programmes Esterel sont des automates
étiquetés par des arbres de décision comprenant des tests du statut d’un signall'de la valeur d’un
signal (les entrées et sorties d’un programme Esterel peuvent étre valuées)I'de la valeur d’une
variable ; et des actions telles I’émission d’un signall'l’affectation d’une variable. Cette structure
de décision provient directement du programme Esterel. De ces modeéles généraux avec variables
et valeurs d’événementslil est possible d’extraire un squelette de controle en ne conservant que les
informations booléennes. Seule la satisfaction d’une propriété de sireté prouvée sur ce squelette
de controle est préservée par le modele général. Les transitions du squelette de controle d’un
programme Esterel sont elles aussi étiquetées par des arbres de décision. Nous commencons par
présenter la partie qui concerne la connexion a EMCI'puis nous présentons la méthode basée sur
I'utilisation d’Auto.

1.4.1 La liaison Esterel-EMC

La logique CTL est la logique temporelle utilisée par 'outil EMC. Comme nous ’avons vul'c’est
une logique & base de prédicats d’états. Nous avons montré dans la section 1.3.2 qu’un moyen
pour définir ces prédicats d’étatsl'a partir d’un automate dans lequel les états sont anonymes et
les étiquettes porteuses d’informationI'consiste a définir des prédicats du type after et enable.
La vérification d’une propriété s’effectue en deux phases : évaluation des prédicats de base utilisés
dans la propriété sur I’ensemble des états de automatel'puis évaluation de la formule. Dans
la solution que nous avons présentée — c’est la plus courante —I'la premiere phase s’effectue
a laide de prédicats d’étiquettes de la forme enable et after. Ce n’est pas le choix fait pour
définir la liaison Esterel-EMC. En effetI'une premiere étape d’évaluation des prédicats de base
sur les étatsI'spécifique a la forme des modeles des programmes Esterel est effectuée.

Cette premiere étapel'dont ’objectif est de transformer un automate étiqueté en un auto-
mate avec propriété sur les étatsI'est intimement liée a la forme des étiquettes des modeles de
programmes Esterel. Comme nous ’avons déja signalél'ces étiquettes sont des arbres de décision
comportant des tests et des actions d’émission. Par exemplel'’automate de la figure 1.8 (a)
(seules les transitions issues de 1’état initial sont détaillées) correspond en Esterel & un automate
de la forme 1.8 (b). Sur ce dernierl'le point d’interrogation indique que ’on teste la présence
d’un signal et le point d’exclamation que ’on émet un signal.

La premiere phase de définition des propriétés d’états crée des états supplémentaires par rap-
port & ceux qui sont déja présents dans le modele. Un état supplémentaire est créé pour chaque
test et pour chaque actionI'présents dans les étiquettes de I’automate initial. Nous avons indiqué
sur la figure 1.8 (b) ces nouveaux états par des cercles. Les états de 'automate résultat sont
tous étiquetés par des propriétés qui expriment la nature de I’état : état présent dans ’automate
initiall'état correspondant & un test de signal ou a un test de variablel'état correspondant & une
émissionl’.. Lorsqu’un état correspond a un testI'alors des propriétés supplémentaires lui sont
attribuées pour préciser le signal testé. Il en est de méme pour les états qui correspondent a des
actions. L’introduction d’états supplémentaires dans le modele ne permet plus de faire corres-
pondre a la notion d’étatIl’idée intuitive de point d’arrét entre deux réaction du programme. Il
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Figure 1.8: forme des modeles de programmes Esterel

s’ensuit que les opérateurs CTLItels qu’ils sont classiquement définisI'n’ont plus le sens souhaité.
Par exemplel''opérateur 3.X ne fait plus référence a la réaction suivantel'mais & un état suc-
cesseur qui n’a pas de sens particulier. Pour remédier a ce problemel'la sémantique de tous les
opérateurs CTL est modifiée de maniere a retrouver 'interprétation usuelle de la notion d’état.
Cette nouvelle sémantique a été mise en ceuvre dans outil de vérification EMC.

Les formules qui expriment les propriétés sont basées sur ces nouveaux opérateurs et sur
les prédicats de base définis lors de la premieére phase. I’expression des formules d’une logique
temporelle estI'de maniere généralel'un probleme complexe. Il nous semble que ce probleme est
rendu plus délicat encore par 'introduction de ces deux parametres spécifiques a la vérification
des programmes Esterel — définitions spécifiques des prédicats d’états et nouvelle sémantique
des opérateurs —.

1.4.2 La liaison Esterel-Auto

Le systeme Auto permet d’analyser des systemes de transitions étiquetées. L’idée principale
de la méthode de vérification des programmes Esterel consiste a réduire la taille du modele du
systeme par abstraction de séquences d’actions — séquences d’étiquettes — puis par minimisation
de "automate abstrait. Une fois réduitl'ce modele peut étre directement observé ou étre comparé
automatiquement & une propriété exprimée en termes des séquences d’actions abstraites. Si l’on
considere uniquement la possibilité d’abstraction des actionsl'et non pas des séquences d’actionsI’
alors la démarche proposée est similaire a celle que nous venons d’exposerI'méme si les facons de
les présenter sont différentes. Par exemple[’Auto ne travaille pas du tout sur la propriétéI'mais sur
le modele du systemelen tenant compte d’un ensemble d’actions abstraites. Ces actions abstraites
sont les équivalents des points d’observation dans notre méthode. Ce sont des prédicats sur les
étiquettes. On peut par exemple tester la présence d’un signal & I'intérieur d’une étiquette plus
complexe. Le modele du systeme est modifié en tenant compte de ces directives d’abstraction.
Toute étiquette qui satisfait plusieurs actions abstraites — cas des ensembles non disjoints —
est dupliquée. 1l s’ensuit que la structure du modele du systeme a vérifier est modifiée alors que
dans la solution que nous avons présentéel'c’est la structure de la propriété que nous modifions.

Différents criteres d’observation sont mis en ceuvre dans I'outil Auto. La minimisation d’un
automate est intégrée a ces criteres d’observation. [’automate réduit peut étre visualisé afin de
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déterminer si le comportement du programme est correct. A cet effetI'T’outil Autograph [Roy90]
a été développé dans 'environnement Esterel. Il propose une interface graphique de placement
automatique d’un systeme de transitions étiquetées. L’automate réduit peut aussi étre comparé a
un automate exprimant le comportement souhaité du programme en termes d’actions abstraites.
Les relations de comparaisonl par exemple la simulationI'sont basées sur la comparaison par
égalité syntaxique des étiquettes.

Par rapport a la solution que nous avons présentéel'le systeme Auto permet de définir des
abstractions de séquences d’actionsl'c’est-a-dire de définir des points d’observation d’une séquence
d’étiquettes. Cette possibilité permet une abstraction plus importante qu’avec la seule possibilité
d’abstraction des actions. Elle n’est pas du tout étudiée dans le cadre formel que nous présentons.

1.5 Récapitulation

Dans ce chapitre nous avons défini un moyen pour utiliser une classe d’outils de vérification
importantel’basée soit sur la simulation comportementalel’soit sur une logique temporellel'pour la
vérification des systemes réactifs. Nous avons montré que ces outils implémente un cas particulier
des relations de satisfaction associées a ces méthodes de vérification. Ces cas particuliers sont
plus simples & mettre en ceuvre car ils sont basés sur des comparaisons syntaxiques d’étiquettes
alors que le cas général nécessite des relations de comparaison plus complexes.

La solution que nous avons proposée est basée sur une transformation systématique de la
propriété a vérifier. La propriété ainsi transformée satisfait les conditions d’application des
relations de satisfaction simplifiéesI'mises en ceuvre par les outils.

L’outil visé n’étant pas modifiél' notre méthode permet de choisir celui le mieux adapté a
chaque situationl'en fonction de divers criteres dont les performances en temps et en mémoirel’
la qualité du diagnostic en cas de non satisfaction de la propriétél’. ..

La transformation de la propriété n’est pas particuliere au domaine des systemes réactifsl’
puisqu’elle est indépendante de l'information portée par les étiquettes. Par conséquentl elle
s’applique a tout autre domaine ou les systemes sont modélisables par des automates et ou
I'expression intuitive des propriétés conduit a 'utilisation de relations de comparaison autres
que ’égalité syntaxique.

Des exemples illustrant 'application de cette méthode sur des systemes réactifs décrits en
Argos sont présentés dans la section 2.3. Les expérimentations effectuées a ’aide des outils
Aldébaran — simulation comportementale — et Kronos [Yov93] — évaluateur de la logique
TCTL qui est une extension de CTL (cf. chapitre 5) — sont présentées dans le chapitre 7.



Chapitre 2

Argos : un langage impératif de
composition d’automates

Apres avoir vu comment utiliser une certaine classe d’outils de vérification sur les automates
booléens modeles de systemes réactifsI'nous nous intéressons a présent a un langage de haut
niveaul'le langage Argosl’ permettant de décrire ce type d’automates. De la vérification des
systemes réactifsI'nous passons donc a leur programmationI'sans pour autant nous désintéresser
totalement des aspects de vérificationI'puisque ce chapitre se termine par une illustration des
méthodes de preuvesl'présentées dans le chapitre précédent.

Nous présentons dans ce chapitre le langage Argos tel qu’il est défini dans [Mar92]. C’est
le plus récent des langages synchrones. Sa premieére définition se trouve dans [Mar90]. Nous
indiquonsI'a la fin de ce chapitrel'la facon dont cette premiere définition a évolué pour aboutir
a la version que nous présentons. Un exemple de programmation en Argos d’un systeme réactif
non trivial peut étre trouvé dans [JM94a].

Ce chapitre est organisé en trois parties :

o La section 2.1 présente de maniere informelle le langage Argos ;
o La section 2.2 présente la définition du langage ;

o La section 2.3 contient un exemple de programme Argos et de vérification formelle en uti-
lisant la méthode par observateursI'la simulation comportementale et la logique temporelle

CTL.

2.1 Présentation informelle du langage Argos

Le langage Argos est un langage de haut niveau dédié a la description des systemes réactifs ayant
des entrées et des sorties booléennes. Le terme d’événements est utilisé pour qualifier les entrées
et sorties d’un programme Argos.

La philosophie du langage Argos est la suivante :
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e Lorsque le systeme réactif est suffisamment simple pour étre décrit par un automatel'le
programme Argos est cet automate ;

o Lorsque le systéme réactif est complexel'le programme Argos est construit en identifiant
dans ce systeme des sous-parties suffisamment simples pour étre décrites par des auto-
mates ; puis en combinant ces sous-programmes a 1’aide d’opérateursl’afin d’obtenir le
comportement global souhaité.

Le langage Argos peut donc étre vu comme un jeu de constructeurs d’automates.

Deux opérateurs de composition plus un opérateur de communication forment I’ensemble
des opérateurs du langage. L’opérateur de mise en paralléle permet de décrire I’évolution
simultanée de plusieurs sous-programmes. Celui de raffinement permet d’introduire dans les
programmesl'des structures de controle hiérarchiques. Le dernier opérateur permet quant a lui
de faire communiquer des sous-programmes. On le nomme opérateur de déclaration d’événements
internesl’car les communications sont établies a ’aide d’événements particuliers qui ne sont ni
des entrées ni des sorties du systemel'mais des événements locaux définis pour les besoins de la
description.

La fonction sémantique définit 'automate décrit par un programme Argos. Si le programme
est un programme principal et s’il ne contient pas d’erreursl’alors cet automate est un modele
de systeme réactif.

La présentation qui suitI'correspond a la vision qui fait de I’ensemble des opérateurs d’Argos
un jeu de constructeurs d’automates booléens. Nous présentons pour chaque opérateur du lan-
gagel'des programmes simples’accompagnés de leur modele. De plusI'nous accompagnons cette
présentation d’exemples qui prouvent "adéquation de ces opérateurs a des considérations intui-
tives sur la construction des systemes réactifs. En effetIil est possible de définir un nombre illimité
de constructeurs d’automatesI'mais seuls ceux qui correspondent a des utilisations intuitives ont
un réel intéreét.

Le langage Argos possede deux syntaxesIl’une textuelle et ’autre graphique. Seule la syntaxe
graphique est ici présentée.

2.1.1 Les automates

Les automates sont les objets de base du langage Argos. Ils servent a décrire les systemes réactifs
simples.

Considérons par exemplel la description d’un interrupteur de lampe. L’unique entrée de
ce systeme réactif est 'ordre de commutation de l'interrupteurl'noté com. Ses sorties sont les
ordres de mises hors et sous tension de la lampel'notés ON et OFF. Une spécification possible
du comportement de 'interrupteur est la suivante : la premiere commutation allume la lampel’
les suivantes inversent son état physique. Un tel systeme réactif se décrit tres simplement par
lautomate de la figure 2.1(a).

L’état L,y; est I’état initial de l'automate. Par conséquentI'si I’entrée com est présente lors
de premiere réaction du programmel'la sortie ON est émise et 1’état L, devient ’état actif de
I’automate. Le modele de ce programme est I'Tautomate de la figure 2.1(b).
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com/ON

Loff Lon

com com/OFF oM

(a) (b)

Figure 2.1: interrupteur simple

2.1.2 La mise en parallele

L’opérateur de mise en parallele correspond a la décomposition d’un systeme réactif en compo-
santes — ou sous-programmes — qui évoluent simultanément. Par exemplel'un systeme réactif
qui gere deux lampes commandées par deux interrupteurs indépendantsI'peut étre vu comme le
résultat de I’évolution simultanée de deux systemes réactifsI'controlant chacun une de ces lampes.
Un tel systeme se décrit en Argos en utilisant "opérateur de mise en parallele.

L’opérateur de mise en parallele est une forme de produit cartésien d’automates. Deux
automates combinés avec cet opérateur sont initialement placés dans leur état initial. A chaque
réactionl'ils percoivent les mémes entréesl'changent d’état en méme temps et unissent leurs
sorties.

Considérons ’exemple de la figure 2.2(a). La ligne en pointillé indique que les automates A
(états Al et A2) et B (états Bl et B2) sont mis en parallele. Le modeéle de ce programme est
donné par la figure 2.2(b). Chaque transition de ce modelel'résulte d’une “union” entre une
transition du modele de A et une transition du modele de B.

Par exemple

o La transition ((Al, Bl),el.e2/sl,s2,(A2, B2)) s’obtient a partir des transitions :

— (Al,el/sl, A2) du modele de 'automate Al
— (B1,e2/s2, B2) du modele de 'automate B.

e La transition ((Al, B1),el.e2/sl,(A2, B1)) s’obtient & partir des transitions :

— (Al,el/sl, A2) du modele de 'automate Al
— (B1,€e2, B1) du modele de I"automate B.

La description d’un systeme réactif composé de deux lampes indépendantes s’effectue sim-
plement en composant en parallele deux automates décrivant chacun une lampe (cf. figure 2.3).

Sur ces deux exemplesl'toutes les configurations d’états des automates du programme sont
accessiblesl' car les deux composantes sont indépendantes. En particulierl elles ne partagent
aucune entrée. Ce n’est pas toujours le casl'par exemple le programme de la figure 2.4 (a) n’est
jamais dans une configuration ou A2 et B1 sont simultanément actifs. Ceci est mis en évidence
par le modele (cf. figure 2.4 (b)) du programme.
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el.e2 el.e2, e2.el
. 2.e1/s2
(A1, B1) c2.elfs Q(Al,BQ)
el.e2/sl,s2
Al 5l _ el.e2/sl,
: el.e2/sl ¢1.23/51
el/sl e2/s2
: A2, B1 — A2, B2
( ) e2.el/s2, ( )
B9 N~/ e2el/s2
A2 el.e2,el.e2 el.e2, ele,
: el.e2,e2.el

(a) (b)

Figure 2.2: mise en parallele
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Figure 2.3: double interrupteur
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el/sl, s3
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Figure 2.4: deux composantes non indépendantes en parallele

2.1.3 La déclaration d’événements internes
Définition

L’utilisation d’événements internes permet d’établir des communications entre plusieurs com-
posantes. Dans un méme programmel'un événement interne peut étre utilisé a la fois comme
une entrée dans une composante et comme sortie dans une autre. C’est de cette maniere que la
communication entre deux composantes est établie.

Un événement interne n’est pas “visible” a ’extérieur du programmel'ce n’est ni une entréel’
ni une sortie de ce programme et il n’apparait pas dans son modele. Pour connaitre le statut
d’un événement interne le principe suivant doit étre appliqué :

Un événement interne est présent pour une réaction donnée si et seulement s’il est émis lors
de cette réaction.

(C’est le principe de la communication par diffusion synchrone.

La portée d’un événement interne peut étre limitée a une partie du programme. Ceci permet
de développer des programmes de maniere modulaire.

Pour illustrer ’utilisation de la communication par événements internesI'considérons un sys-
teme réactif composé de deux lampes et d’un seul interrupteur. Les deux premieres commutations
de l'interrupteur modifient 1’état physique de la premiere lampel'les deux suivantes celui de la
seconde et ainsi de suite. Un programme Argos possible pour décrire ce systémel'est donné par
la figure 2.5. Les événements coml et com?2 sont déclarés internes a tout le programmel'grice a
un cadre — qui délimite la portée de la déclaration — accompagné d’un cartouche contenant le
nom des événements. L’idée consiste & simuler la présence de deux interrupteurs indépendants
en ajoutant une troisieme composante qui redistribue 'unique ordre de commutation. Intuitive-
mentI'le résultat d’'une communication peut étre interprété comme une réaction en chaine. Par
exemplel'dans 1’état initiall'la présence de com provoque ’émission de com1 qui provoque a son
tour I’émission de ON1.
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coml/ON1
com/coml
C1 C'2
com/ com/
com?2 coml
c4 C3 5
com/com?2 com2/OFF2

| coml, com?2 |

Figure 2.5: interrupteur contrélant deux lampes

Calcul de la communication par diffusion synchrone

Pour déterminer le statut des événements internes lors de la réaction du programme a une
configuration d’entrées donnéesl'dans un état global donnél'on peut exprimer I’étiquetage des
transitions issues de cet état global par un systeme d’équations booléennesl'dont les variables
représentent les événements internes.

Considérons le programme de la figure 2.6(a). Les entrées de ce programme sont el f et g ;
ses sorties sont sl et s2. L’événement a est déclaré interne a tout le programme. Supposons que
I’on cherche & calculer la réaction de ce programme dans sa configuration initiale. Pour cela le
statut de a doit étre déterminé. Il apparait que a est émis dans différentes situations :

e ¢ est présent ;
e cet f sont tous les deux présents ;

e ¢ est absent et f est présent.

Ceci se traduit par I’équation a = g V (e A f) V (—e A f). La résolution de cette équation —
le statut des entrées el f et ¢ donnant les valeurs des variables correspondantes — détermine le
statut de a. Connaissant ce statutl'il est ensuite facile de calculer la réaction du programme.
On obtient le modele donné par la figure 2.6(b). Notons que dans ce cas tres simplel'le systeme
d’équations a une solution unique. Ce n’est pas toujours le cas.

Remarque 2.1 Le calcul de la communication par diffusion synchrone a Uaide d’un codage des
transitions en systeme d’équations booléennes, donne en fait la sémantique d’un opérateur unique
de mise en paralléle avec synchronisation et encapsulation. Si Uon considére les opérateurs de
mise en parallele et d’encapsulation séparément, il faut donner un sens a la composition parallele
de deux systémes, lorsqu’un événement est émis par l'un et utilisé en entrée par l'autre, indé-
pendamment de toute encapsulation qui rendrait cet événement interne aux deux systemes. Nous
en donnons idée ici. Considérons le programme de la figure 2.7(a). Le modéle du programme
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Figure 2.6: exemple de communication

opérande de la déclaration d’événements internes est donné par la figure 2.7(b). L’application
de la sémantique de l'opérateur de déclaration d’événements internes sur cet automate consiste a
rejeter les transitions qui sont en contradiction avec le principe de la diffusion synchrone ; c’est le
cas lorsqu’un événement interne est supposé présent dans la configuration d’entrées et qu’il n’est
pas émis, ou inversement, lorsqu’un événement interne est supposé absent alors qu’il est émis.
Sur les transitions restantes, Uinformation concernant les événements internes est éliminée. On
obtient le modéle donné par la figure 2.7(c). Une généralisation de cette approche est proposée

dans [JM94b]. ]

Cas ou le systéme d’équations n’a pas une solution unique, les probléemes de causalité

Lorsque pour un état du programme et une configuration d’entrées donnéslle systeme d’équations
booléennes n’admet pas de solutionl'on ne sait pas déterminer les statuts des événements internes.
On considere que c’est une mauvaise utilisation du mode de communication et on rejette le
programme.

Considérons le programme Argos décrit par la figure 2.8 (b) I'et calculons ses réactions a partir
de la configuration initiale. Le statut de ’événement interne a est défini par I’équation a = b’
celui de b par b = e A —a. La résolution de ce systéme en supposant la présence de e n’admet

pas de solution.

Le systeme peut aussi avoir plusieurs solutionsI'auquel cas la réaction du systeme a la confi-
guration d’entrées donnée peut étre considérée non-déterministe. C’est le cas du programme de
la figure 2.8(a). On rejette également ce type de programme.
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Figure 2.7: sémantique de lopérateur de déclaration d’événements internes
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Figure 2.8: problemes de causalité
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2.1.4 L’opérateur de raffinement
Principe général

Lorsqu’on utilise 'opérateur de mise en parallelel'toutes les composantes participent a toutes les
réactions du programme. L’opérateur de raffinement permetI'luil’de limiter la participation de
certaines composantes a certaines réactions du programme. De faitlil introduit une structuration
hiérarchique des programmes Argosl'pour traduire par exemple la présence de modes ou de phases
dans le systeme réactif décrit.

L’idée intuitive du fonctionnement de cet opérateur est la suivante : un automatel appelé
automate de controlel'lance et interrompt des sous-programmes en fonction de ses propres réac-
tions. Plus précisémentl'un sous-programme a controler est associé a un des états de automate
de controle. Cette association signifie que ’activité du sous-programmel 'c’est-a-dire sa partici-
pation a la réaction du programmelest liée a 'activité de cet état : & chaque fois que 'on entre
dans I’étatl'le sous-programme est lancél'a chaque fois que I'on en sortl'le sous-programme est
interrompu. Un sous-programme qui est lancé dans la réaction courantel'participe a la réaction
suivante. Tout se passe alors comme s’il était placé en parallele avec ’automate de controle. A
I'inversel'un sous-programme interrompu dans la réaction courantel'ne participe pas a la réaction
suivantel'tout se passe alors comme §’il n’existait pas.

Nous présentons un premier exemple d’utilisation de 'opérateur de raffinement dans lequel un
sous-programme est interrompu par la présence d’'une entrée du programme. C’est une “vraie”
interruptionI'par opposition aux cas :

e De terminaison normale : détection de la fin d’une phase ;
e De terminaison sur erreur : détection d’une erreur dans le déroulement d’une phase ;

dans lesquels la cause de 'interruption est interne au sous-programme.

La prise en compte des interruptions

Considérons le programme de la figure 2.9(a). L’automate de controle est "'automate C. Le fait
que "automate A soit placé a l'intérieur de I’état C'1 indique qu’il est associé a cet état. On dit
que Pautomate A raffine ’état C'l. Aucun sous-programme n’est associé a 1’état C'2. Dans la
configuration initiale du programmel'l’état C'l est actif puisqu’il est 1’état initial de I'automate
de contréle. Par conséquent ’automate A participe a la premiere réaction du programme et il est
par définition placé dans son état initial. Tout se passe alors comme si les deux automates étaient
placés en parallele. Des que e est présentlla participation de 'automate A est interrompue. Elle
reprendra a la prochaine occurrence de e. Celle-ci place de nouveau 'automate A dans son état
initial.

L’automate modele de ce programme est donné par la figure 2.9(b). On peut distinguer
parmi ces réactions deux classes de situations :

o Les situations ot I'automate de controle et ’automate A évoluent simultanément. C’est le
cas de la transition ((C'1, Al),e.el/s1,(C2)). Remarquons que les sorties émises par A sont
prises en comptel'méme si celui-ci est interrompu par la réaction ;
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\
(C1, A1)

\ el/sl
(C1, A2)

(a) (b)

Figure 2.9: terminaison par interruption

o Les situations ou seul l'automate A évolue. C’est le casl’ de la transition

((C1, A1), ele/s1,(C1, A2)).

Terminalson normale ou sur erreur

Que ce soit pour décrire une terminaison normale ou sur erreurlil est nécessaire de faire commu-
niquer la composante qui rafline un état et "automate de controle. Cette communication peut
étre vue comme une demande d’interruption de la composante a ’automate de controle. Dans
le programme de la figure 2.10 (a)I'c’est I’événement interne fin qui exprime cet ordrel'lors
de la réception de la deuxieme occurrence de el. Le modele de ce programme est donné par la
figure 2.10 (b).

Remarquons que le type de communication établi entre la composante qui raffine un état et
l'automate de controle n’est possible que si les sorties émises par la composante sont prises en
comptel'méme au moment ou la composante est interrompue.

La réinitialisation d’une composante

Il est possible a ’aide de 'opérateur de raffinementI'de réinitialiser un sous-programmel’ce qui
signifie le relancer dans son état initial. Cette réinitialisation s’exprime dans l'automate de
controlel'en explicitant une transition qui boucle sur ’état raffiné.

Supposons que "automate A des exemples qui précedentl'est lancé sur la premiere occurrence
de D'entrée e (I’état C2 devient initial)I'puis réinitialisé a chaque occurrence de e. Cette réinitia-
lisation se décrit en Argos comme indiqué par la figure 2.11(a). Le modeéle de ce programme est
donné en 2.11(b).

Pour les états non raffinésl'une bouclel'si elle n’est pas accompagnée de I’émission de sorties’
peut étre omise sans que cela modifie le programme. Par contrel'une boucle sur un état raffinél’
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C'1

\ el/sl

fin
)

el/fin e

o ol
=

3
[y

(a) (b)

Figure 2.10: terminaison normale

C'1

\ el/sl

D0

el

(a) (b)

Figure 2.11: réinitialisation d’un sous-programme
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méme si elle n’est pas accompagnée de ’émission de sortiel'est significative pour le comportement
du programmel'puisqu’elle indique une réinitialisation.

Une utilisation atypique du raffinement : le dialogue instantané

Le terme de dialogue instantané est utilisé lorsqu’une composantel'pour déterminer sa réaction
courantel'demande des informations & une autre composante du programme. C’est un dialogue
car il y a interrogation de la part d’'une composantel'et réponse de "autre ; il est instantané car
tout se passe dans la méme réaction du programme.

Considérons le systeme formé d’une lampel'dun interrupteurl’et d’un bouton a deux positions
A et B. Sa spécification est la suivante : une commutation de 'interrupteur n’a d’effet sur la
lampe que si le bouton est déja en position B lorsque l'interrupteur est manipulé. Nous appelons
ce systeme un interrupteur conditionné. Ses entrées sont les ordres de commutation reliés a
linterrupteur (comp) et au bouton (comp). Ses sorties sont les ordres d’extinction (OFF) et
d’allumage (ON) de la lampe. InitialementI'le bouton est en position A et la lampe est éteinte.

Le programme Argos de la figure 2.12 décrit ce systéme. Il contient deux composantes mises en
parallelelT’une gere la lampe (c’est celle du dessus)I1’autre le bouton. Lorsque la composante qui
gere la lampe recoit un ordre de commutationlelle ne peut décider de son effet sans connaitre la
position du bouton. Or cette information est connue par "autre composante ; il faut donc établir
un dialogue entre ces deux composantes. Ce dialogue s’effectue de la maniere suivante : lorsque
la composante qui gere la lampe recoit 'entrée compl elle interroge la composante associée
au boutonl pour connaitre la position de ce dernier. L’événement interne B? traduit cette
interrogation. Si le bouton est en position BIT'état B est actif et ’événement interne B! est émis
— méme si le bouton change de position au méme instant —. La présence de B! provoque la
réaction de la composante qui gere la lampe : émission d’un ordre d’allumage ou d’extinction et
changement d’état.

Le dialogue entre les deux composantes est instantané puisque dans la méme réaction comp,
est recul' B? émis et recul’ B! émis et recul’et enfin ON émis. Parmi cette succession d’actionsI’
seules la réception de comp, et ’émission de O N sont visibles a I’extérieur du programme puisque
les autres actions concernent des événements internes.

Il existe d’autres solutions pour exprimer une communication de type dialogue instantané
entre deux composantes. Par exemplel'I'utilisation du raffinement n’est pas essentielle (cf. fi-
gure 2.13). Son seul intérét est de rendre le comportement du programme plus intuitif.

Ce systeme peut aussi étre décrit en Argos sans utiliser le mécanisme du dialogue instantané
(cf. figure 2.14). L’idée est la suivante : la composante qui geére le bouton émet a chaque réaction
ol la position B est activel'un événement interne particulier ; la composante qui gere la lampe
utilise cette information lorsqu’elle en a besoin. Ce n’est plus une situation de dialoguel’mais
plutot un “monologue”.
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BY/OFF

B?.comg/ B!
comp

a
comp.B?/ B,
comp.B?

I

Figure 2.12: exemple de dialogue instantané

comy.B!/B?

comy.B!/B?

B?.comg/ B!
comp .
a
comp.B?/B!,
comp.B?
| Bom |

Figure 2.13: exemple de dialogue instantané sans raffinement
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comg .BI/JON

Figure 2.14: remplacement du dialogue par un “monologue”
2.2 Définition d’Argos

Le langage est formellement défini par la fonction sémantique qui associe a tout programme Argosl’
son modele. Cette fonction est présentée de maniére opérationnelle (sous forme algorithmique).

2.2.1 Syntaxe abstraite des programmes Argos

La forme syntaxique des programmes Argos est définie par la grammaire suivante :

Définition 2.1 Syntaxe abstraite des programmes Argos

P == P|P mise en paralléle
| PY déclaration d’événements internes
| Ra(Rq,...,R,) avec A € AS’C raffinement paramétré par A

R == nNIL|P

L’expression PY signifie que les événements contenus dans Y sont déclarés internes au pro-
gramme P. R4(Rq,..., R,) indique que I’état d’indice ¢ de "automate de controle A est raffiné
par le sous-programme R;. Cet opérateur admet autant d’opérandes que "automate de controle
admet d’états. NIL dénote le “programme nul” qui ne possede ni entrée ni sortie. Il permet
d’indiquer qu’un état n’est pas raffiné. Plus exactementI'dans cette syntaxel'un état non raffiné
est un état raffiné par NIL. Par conséquentl'les automates apparaissant uniquement a travers
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fin.e, fin.e

Cl1 C2
e.fin,e.fin

Figure 2.15: automate C avec des mondmes complets

l'opérateur de raffinementI'un automate dont tous les états sont non raffinésl'est le parametre
d’un opérateur de raflinement dont tous les opérandes sont égaux a NIL. Les automates para-
metres des opérateurs de raffinement utilisent des monémes complets et non contradictoires sur
I’ensemble de leurs entrées. Leurs ensembles d’entrées et de sorties sont disjoints. De plusl ce
sont des automates déterministes.

L’ensemble des programmes Argos corrects du point de vue syntaxique est noté P. Avant de
définir le sous-ensemble de P des programmes principauxI'nous précisons quelques éléments de
syntaxe concrete.

2.2.2 Eléments de syntaxe concrete
Simplification de P’écriture des automates

La simplification présentée dans ce paragraphe est le résultat des expérimentations effectuées
avec le langage Argos. D’autres peuvent étre définies.

Dans la syntaxe abstraite des programmes Argoslles monémes d’événements qui expriment
les conditions de franchissement des transitions sontI'par définitionI'complets et non contradic-
toires sur ’ensemble de toutes les entrées de 'automate. De plus les automates utilisés dans le
programme sont déterministes.

Le fait que dans cette syntaxe abstraitelles monomes des étiquettes soient completsI'simplifie
I’écriture de la sémantique du langage. Cependantl'cela alourdit considérablement I’écriture des
automatesl car dans de nombreux casl'tous les événements ne sont pas pertinents dans tous
les états. Une simplification possible consiste a autoriser des mondémes incomplets. L’absence
d’un événement dans un monémel'indique que la transition est déclenchéel'qu’il soit présent ou
absent.

Cette simplification a été utilisée dans la présentation informelle du langage ArgosI'notam-
ment dans la figure 2.10. En effetI'l’ensemble des entrées de 'automate C est {e, fin}. Il s’ensuit
que les monomes apparaissant dans cet automate devraient étre complets sur cet ensemblel’
comme l’indique la figure 2.15. Il ne le sont pas car e n’est pas pertinent pour I’état C'11et
inversement ’événement fin ne ’est pas pour C'2.

La phase qui consiste & compléter les monoémes (et donc a dupliquer des transitions) est
appelée phase de saturation. La vérification du déterminisme des automates du programmel’
s’effectue une fois la phase de saturation effectuée.

Dans la suitel tous les programmes Argos sont donnés en utilisant cette simplification de
I’écriture des mondmes.
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La réutilisation de composantes (les procédures)

Il est possible en Argos de réutiliser des composantes grace a un mécanisme d’appel de procé-
dure. Une procédure Argos est composée d’un nomI'd’une liste d’événements d’entréesl'd’une
liste d’événements de sorties (listes des parametres formels de la procédure) et d’un corps qui est
un programme Argos. Un appel de procédure est constitué d’un nomI'd’une liste d’événements
d’entrées et d’'une liste d’événements de sorties (liste des parametres effectifs). Une phase
d’expansion des procédures recopie chaque appel par le corps de la procédure appelée en re-
nommant les parametres formels par les parametres effectifs.

2.2.3 Programmes principaux

Un programme Argos est un programme principal si et seulement si tous les événements utilisés
a la fois comme des entrées par certaines composantes et comme des sorties par d’autresI'sont
déclarés internes au programme. Seuls les programmes principaux décrivent des modeles de
systemes réactifsI'puisque les modeles des autres programmes ne vérifient pas la propriété de non
recouvrement des entrées et des sorties (exemple de la figure 2.7).

Définition 2.2 Ensemble des programmes principaux
Un programme correct syntaziquement est un programme principal s’il n’existe aucun événement
utilis€ a la fois en entrée et en sortie, c¢’est-a-dire :

VPP, PEPyinec— Z(P)NO(P)=10 ]

Nous notons Ppin. le sous-ensemble des programmes principaux.

Les fonctions 7 et O calculent respectivement ’ensemble des entrées et I’ensemble des sorties
d’un programme (définition ci-dessous). Les événements internes du programme ne font pas
partie de ces ensembles.

Définition 2.3 Ensemble des entrées d’un programme

Z( Pl P2) = I(P)UI(P)
T(R(Q giir,1y(B1s - s Ry)) = In UUZT Z(R:)
I(PY) = I(P)-Y
Z(N1L) =0

Définition 2.4 Ensemble des sorties d’un programme

O(Py|| P,) = O(P)UO(F)
O(R(quim‘t,T)(Rh ey Rn)) = Out U Uzi? O(RZ)
O(PY) = O(P)-Y

O(N1L) =0
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2.2.4 Calcul du modele d’un programme
Présentation de la fonction sémantique

Le role de la fonction sémantiquel’'notée STest d’associer a tout programme Argos syntaxiquement
correctI'l’automate qu’il détermine : son modele. Le profil de cette fonction est le suivant :

S:P — A U{ERROR}

La valeur d’erreur signifie que le programme contient un probléeme de causalité. Si le pro-
gramme est un programme principal qui ne contient pas de probléeme de causalitél’alors son
modele appartient a Agffc’est un modele de systeme réactif.

La fonction sémantique est dirigée par la syntaxe :
S(P op P') = Fop(S(P),S(P))

ot op est un opérateur binaire (le méme type d’égalité existe pour un opérateur unaire). La
fonction Fop exprime la sémantique de chaque opérateur.

Comme il est montré dans [Mar92]I'cette caractéristique permet d’établir un certain nombre
de bonnes propriétés de la sémantiquel'dont 'existence d’une relation d’équivalence entre pro-
grammes qui est une congruence pour les opérateurs du langage.

Mise en ceuvre de la fonction sémantique

Etant donné un programme PT'la fonction sémantique & doit définir : ’ensemble des étatsIT’état
initial et 'ensemble des transitions du modele de P.

Les configurations d’un programme Argos sont des configurations d’états des automates actifs
du programme. La forme syntaxique d’un état du modele doit donc permettre de retrouver
deux informations : ensemble des automates actifs et ensemble des états courants des automates
actifs. Pour atteindre ces deux objectifsI'nous avons choisi de désigner un état du modele d’un
programme P par la structure de PI'dans laquelle une information supplémentaire a été ajoutée
aux triplets qui définissent les automates du programme. Cette information est une valeur de
I’ensemble des états de I’automate ; elle indique 1’état courant de 'automate. A partir de cette
forme syntaxiquelil est possible de retrouver ’ensemble des automates actifs du programmel'par
un parcours de la structure a partir de la racinel’ainsi que I’ensemble des états courants de ces
automates.

Définition 2.5 Forme syntaxique des états du modéle d’un programme

p o= plp

Py

| RQuainiae,1)(T15 -5 T0) 0t . € Q est Uétat courant de Uautomate
rou= nilp
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)

Figure 2.16: états du modele d’un programme

Cette définition présente I'inconvénient d’associer plusieurs états du modele a une configu-
ration du programme. En effetI'dans celle-cil'seuls les états courants des automates actifs sont
pertinents. Par conséquent tous les états du modele qui définissent le méme ensemble d’automates
actifs et donnent a ces automates des états courants identiquesl'représentent la méme configu-
ration du programme. Par exemplel'dans la figure 2.16 les expressions (les ensembles d’états et
de transitions ne sont pas détaillés) :

¢ R(QCCLCZTC)(R(QAALALTA)(T‘H? nil), nil )

¢ R(QC7017027TC)(R(QA7A17A27TA)(nil7 nil), nil )

qui different par ’état courant de 'automate A — Al dans un cas[’A2 dans "autre — désignent
toutes les deux la configuration du programme ou I’état '2 est actif. Nous définissons la forme
normale de ces états comme étant celle dont I’état courant de chaque automate inactif est son
état initial. Sur ’exemple précédentlla premiere des deux expressions est la forme normale.

L’ensemble des états potentiels du modele d’un programme PTlest donné par 'ensemble des
états qui ont la méme structure que P. Parmi ces états potentielsI'le modele ne retient que les
états accessibles a partir de ’état initial.

I’état initial du modele de P est calculé par la fonction init. 11 s’obtient en placant chaque
automate dans son état initial .

Définition 2.6 Calcul de 1’état initial du modéle

init(NIL) = nil

init( Py ]| P2) = nit( Py)||init( Py)

init( PY) = init(P)"

init(R (g gy (Rise o B)) = Rguoneamny(init(R1), ..., init( R3))

L’algorithme général de calcul des transitions du modele de P est donné ci-dessousl'il permet
aussi de définir ’ensemble des états du modele.
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Algorithme 2.1 Le calcul des transitions du modéle d’un programme P

Trans « () {ensemble des transitions}
I —7Z(P) {ensemble des entrées}
Access — {init(P)} {ensemble des états accessibles}
A Explorer — {inif(P)} {ensemble des états accessibles encore & explorer }
Tant que (A Explorer # ()) faire
p — Choisir_etat(A_Explorer) {état source}
A Explorer «— A Explorer \p
Pour chaque m.e MJ(I) faire {mondme déclencheur}
Si ( CalculTrans(p, m.).resultat = 0K ) faire
0 < CalculTrans(p,m.).sorties {ensemble des sorties}
pp — CalculTrans(p,m.).but {état but}

Trans — Trans U {(p,m.,O,p)}
A Explorer «— A Explorer U {py}
Access «— Access U {p}

Sinon
Exit(erreur)

Le cceur de cet algorithme se situe dans la fonction CalculTrans quil’a partir d’un état p
du modele et d’'un monéme d’événements m. complet et non contradictoire sur I’ensemble des
entrées du programmelcalcule la transition issue de pI'déclenchée par m.. Ce calcul peut échouer.
La seule cause de cet échec est la détection d’'un probleme de causalité dans le programmel'ce qui
signifie que pour une réaction donnéel'il n’est pas possible de définir le statut d’'un événement
interne de maniere unique. Cette situation suffit & stopper le calcul des transitions du modele.
Le programme P dans ce cas est incorrect du point de vue sémantique. Le résultat de § sur de
tels programmes est la valeur spéciale ERROR.

Lorsque le calcul dune transition réussitIl’ensemble des événements générés par la transitionl’
ainsi que son état butI'sont calculés par la fonction CalculTrans. Nous pouvons alors passer
au calcul d’une autre transitionI'soit en modifiant le monéme d’événementsl'soit en changeant
d’état source. Il existe nécessairement un nombre fini de transitionsI'car d’une part le nombre
d’états potentiels du modele d’un programme est fini et d’autre part le nombre de transitions
issues de chaque état est finil'puisqu’égal au nombre de monémes complets et non contradictoires
sur I’ensemble des entrées du programme.

Nous présentons a présent en détail la fonction CalculTrans qui calcule I’ensemble des tran-
sitions du modele.

La fonction CalculTrans détermine si la réaction du programme a un monbéme m. dans un
état p est correctement définie — il n’y a pas de probléeme de causalité —. Si c’est le casl'elle
définit cette réaction : ’ensemble des événements qu’elle génere et la nouvelle configuration du
programme. La fonction est définie par un ensemble de regles opérationnelles de la forme :

Condition

m./O

_—— [Exemple]
p —=
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Une telle regle doit s’interpréter comme suit : si la C'ondition est vérifiée alors la transition
issue de pl'déclenchée par m,. existel'est uniquel’admet O comme ensemble d’événements générés
et p’ comme état but. Pour vérifier simplement les problémes d’unicité dans le calcul d’une
transition'l’ensemble des regles est tell'que les conditions d’application d’une regle sont deux a
deux exclusives. Par conséquentl'la fonction CalculTrans échoue si et seulement si aucune des
regles n’est applicable.

Ces regles utilisent une fonction quil'étant donné I’état p d’un modelel'permet de définir le
programme P tel que p fait partie des états du modele de P. Cette fonction est notée prog(p). Elle
consiste simplement a “oublier” l’'information donnée par les états courants pour ne conserver
que la structure du programme.

Définition 2.7 Calcul du programme dont p est un état du modele

prog(pi||p2) = prog(p1)||prog(pz)
Prog(R(Q.ginirae 1) (715 270)) = Ry g,y (Prog(ri), ..., prog(rn))
prog(p¥) = prog(p)”

prog(nil) = NIL

|
Chaque régle de calcul des transitions tient compte de la structure de I’état source (type de
lopérateur principal). Elles sont présentées en fonction de ce type. Les régles sont inductives : des
conditions portent sur ’ensemble de transitions des modeles des opérandes. Une condition de la
forme p me—/o>p’ est vérifiée s’il existe dans le modele de prog(p) une unique transition issue de
p déclenchée par m. qui génere O et atteint p’. Les mondmes des transitions de ce modele sont
construits sur I'ensemble des entrées du sous-programme prog(p). Cet ensemble pouvant étre
inclus dans ’ensemble des entrées du programmel'nous utilisons sur les monémes une fonction
de restrictionl'définie ci-dessous. Cette fonction permet de restreindre le mondme & un ensemble
d’événements donné.

Définition 2.8 Restriction d’un mondéme & un sous-ensemble de F
Soit m. € M(E) et F un sous-ensemble de I, m.[F] = (m.t 0 F,m.™ N F) est le monéme
obtenu par restriction de m. a F. [ |

La propriété suivante se vérifie facilement : m, € Mi(F) = m[F] € MI(F).
La mise en paralléle
Soient I; = Z(prog(p;)) pour i € {1,2};

L]/0 L]/0
» Me[h]/04 P Me[l5]/0r p2

0,00
prllpe —2elO19%2

[Par]

Une transition issue d’une mise en parallele de deux composantes est la combinaison de deux
transitionsI'chacune issue des modeles des composantes. Cette combinaison s’exprime par I'union
des ensembles de sorties et la mise en parallele des états buts.
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Le raffinement
Soient R; = prog(r;) Vi € [L.n] et I, = I(R,) ;

I gesme[In]/O,qa) €T 71 Mwé

[Raff1]
-/OU0, .
R (Qginiesao) (1o o) —ELOZO R oty (1 oy iR, )
Y0, q4, Alge,me[In]/O,q0) €T v, —RellellOc
T Jo- / [Raff2]
R(Qgiminge 1) (115 -+ 2T0) —=RQ giningeT) (T -5 Tl T0)

Pour que ces régles soient completement définiesI'il faut prévoir le cas ol le sous-programme
raffinant un état est égal & NIL.

- [Nil]
nil 2L

La reégle [Raffl] s’applique lorsque le monéme d’événements engendre une réaction dans
l’automate de contréle. Dans le cas contrairel'c’est [Raff2] qui s’applique.

Lorsqu’il y a évolution simultanée de ’automate de controle et du sous-programme raffinant
I’état courant de l'automate (regle [Raffl])I'la réaction de ce dernier influence uniquement la
construction de 'ensemble des sorties de la transition globale. Dans ’état but de cette transitionI’
le sous-programme qui rafline I’état quitté de "automate de controle — état g. — est réinitialisé.
En effetI'tous les automates qu’il contient deviennent inactifs. Le sous-programme qui raffine
I’état atteint de I'automate de controle est par construction déja dans son état initiall'il n’a
donc pas besoin d’étre modifié. Si ces deux états sont identiques (la transition de I’automate de
contrdle est une boucle) alors la réinitialisation du sous-programme R, exprime bien la réaction
souhaitée.

Lorsque seul le sous-programme raffinant 1’état courant de "automate réagit (regle [Raff2])I
la réaction globale est égale a celle du sous-programme.

La déclaration d’événements internes
Soient P = prog(p) et I = I(P) ;

Vmy € ME(Y 0 1),p —Retmy/O, ),

Imy € MAY N T)telle que p Mmi myt CO;, my—NO; =0

[Int]

Vv  Mm/O;-Y

Y e/O; Y
L’idée intuitive de cette regle est la suivante. Si on compléte le mondéme m, par une configu-
ration quelconque des statuts des événements internes (représentée par my )['alors la transition
issue de p déclenchée par le mondme résultat doit nécessairement exister (premiere partie de la
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condition). Autrement ditl'cette premiere condition permet de vérifier qu’il n’y a pas de pro-
bleme de causalité a U'intérieur du programme opérande de la déclaration d’événements internes.
De plusI'une seule des hypotheses faites sur le statut des événements internes doit étre cohé-
rente (deuxieme partie de la condition) : tous les événements internes supposés présents doivent
étre générés (testé par my ™ C O;)T'tous ceux supposés absents ne doivent pas I’étre (testé par
my  NO; = @)

2.2.5 Contraintes de ’environnement sur les entrées d’un programme

Il apparait souvent dans les spécifications d’un programme des informations qui expriment des
relations entre les entrées du programme. Par exemplel'elles peuvent étre :

e des relations d’exclusion mutuelle : les entrées ne sont jamais simultanément présentes ;

e des relations d’implication : la présence d’une entrée implique la présence d’une autre
entrée.

Ces relations entre les entrées du programme doivent étre prise en compte lors de la génération
du modele. En effetlsila présence dans ’automate de transitions qui ne seront jamais déclenchées
ne pose pas de probléeme en ce qui concerne I'exécution du programmel'elle peut par contre
invalider le processus de vérification formelle — présence de transitions dans le modele qui ne
sont pas des réactions possibles du programme —.

Le langage Argos permet la prise en compte des contraintes exprimant des relations
d’exclusion mutuelle entre des entrées du programme — En Esterell'il est possible d’exprimer en
plus des relations d’exclusion mutuellel'des relations d’implication —.

Pour prendre en compte ces relations dans 'algorithme de génération du modele d’un pro-
grammel'il suffit d’éliminer de ’ensemble des monémes considérés (égal a MZ([)) tous les mo-
noémes qui sont en contradiction avec une des relations d’exclusion mutuelle.

2.2.6 Evolution d’Argos depuis sa définition initiale

Le principal changement dans la définition d’Argos depuis [Mar90] concerne le mode de commu-
nication. Dans la définition initiale du langagel'coexistaient deux modes de communication : le
rendez-vous et la communication par événements générés. Le mode de communication par rendez-
vous permettait de bloquer un automate en attente d’un événement émis par une autre compo-
sante. La communication par événements générés traduisait un mécanisme de type réaction en
chaine. La présence de ces deux modes de communications était liée a I'impossibilité de nier la
présence d’un événement dans la condition de déclenchement des transitions des automates. En
effet ces conditions permettaient uniquement de tester la présence d’un seul événement. Ces deux
modes de communications ont été unifiés par l'introduction de négation des événements dans les
conditions de déclenchement des transitionsI'en un mode de communication plus puissant : la
diffusion synchrone.

Il est important de noter que la définition formelle du langage Argos a considérablement été
modifiée par cette modification du mode de communication.
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2.3 Un exemple de programmation et de vérification a partir
du langage Argos

L’objet de cette section est la description et la vérification d’un contréleur de feux de voiture.
Dans une premiere partiel'nous décrivons la spécification de ce controleur. Nous donnons en-
suite sa description en Argos. La seconde partie est consacrée a la vérification de propriétés
sur le modeéle du programmel'en utilisant différentes méthodes formelles a la disposition du pro-
grammeur : méthode des observateursI'simulation comportementale et vérification a laide de
la logique CTL. La méthode de vérification a I'aide d’observateurs et celle par simulation com-
portementale sont basées sur les mémes fondements. Cependantl'les modes d’expression de la
propriété dans les deux cas sont différentsI'd’ou I'intérét de présenter les deux méthodes.

2.3.1 Présentation de ’exemple

Le systeme considéré controle les cinq types de feux d’une voiture : veilleusesI’ codesI' pharesI’
anti-brouillard et longue-portée. Ces feux sont respectivement controlés par les couples de sorties
suivants :

o (onV,of fV) ordre d’allumage et d’extinction des veilleuses ;

onC,of fC) ordre d’allumage et d’extinction des codes ;

(

(

(onP,of fP) ordre d’allumage et d’extinction des phares ;

(onAB,of fAB) ordre d’allumage et d’extinction des anti-brouillard ;
(

onLP,of fLP) ordre d’allumage et d’extinction des longue-portée.

Pour gouverner ce systemell’utilisateur dispose d’une part d’une manette dont nous détaillons
le fonctionnement par la suite ; d’autre partl'de deux boutons poussoirs associés respectivement
aux anti-brouillard (bouton AB) et aux longue-portée (bouton LP). Une action sur I'un des deux
boutons — pression ou relachement — n’entraine pas nécessairement la modification de 1’état
physique de la lampe associée. En effetI'le controleur est tel que les anti-brouillard ne peuvent
étre allumés qu’en présence des codes. Par conséquentIles anti-brouillard ne sont allumés que si
les deux conditions suivantes sont réunies : les codes sont allumés et le bouton AB est en position
basse. Le méme type de comportement concernant les longue-portée et les phares est spécifié.
Les actions sur les boutons sont modélisées par les entrées cAB et ¢L P qui désignent aussi bien
un relachement qu’une pression sur le bouton en question.

Il est possible de faire tourner la manette dans le sens direct ou indirect. Selon la position
courante de la manettel'un ou les deux sens sont autorisés. Par ces actions de rotationl'il est
possible d’atteindre trois positions que nous appelons éteint, veilleuses, codes-phares.
Une rotation dans le sens direct (resp. indirect) est modélisée par I'entrée T'D (resp. T1). La
figure 2.17 décrit précisément le schéma de parcours de ces trois positions.

En position éteintl'aucune des lampes n’est allumée. En position veilleusesI'seules les
veilleuses sont allumées. Lorsque ’on passe en position codes-phares les codes sont allumés.
1l est alors possible en tirant la manette vers soi d’allumer les phares. La manette dans ce cas
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7D TD
éteint veilleuses code_phares
\/ \_/
TI TI

Figure 2.17: positions de la manette

revient tout de suite dans sa position initiale. Pour repasser en codesl'il faut de nouveau tirer la
manette vers soi. Cette action est modélisée par I'entrée ¢p.

En résumél'les entrées du systeme sont T D, T1,ep,cAB et ¢cLP. Nous considérons dans
la suite que toutes ces entrées sont deux a deux exclusives. Ce qui se note en Argos par

TDH#TI#cpH#cAB#HcLP.

InitialementI'le controleur se trouve dans la configuration suivante : les deux boutons sont en
position hautel'la manette est en position éteint.

2.3.2 La description en Argos
Nous commencons par identifier dans ce systeéme trois composantes qui évoluent en parallele :

¢ Une composante de gestion du bouton des anti-brouillard (C_AB)
¢ Une composante de gestion du bouton des longue-portée (C_LP)

e Une composante de gestion de la manette (C_M)

Les composantes C_AB et C_LP sont de simples automates a deux étatsI'qui mémorisent la position
des boutons poussoirs. Elles sont identiquesI’ au nom des événements pres. Nous détaillons
uniquement la composante C_AB. Pour prendre en compte la contrainte sur le fonctionnement
des anti-brouillard — I’état du bouton AB n’est pertinent que lorsque les codes sont allumés —
les composantes C_AB et C_M doivent communiquer. Nous définissons pour cela les événements
internes suivants :

o ABhaut et ABbas sont des sorties de C_AB et des entrées de C_M. ABbas (resp. ABhaut)
indique le passage de 1’état haut (resp. bas) a bas (resp. haut) du bouton AB. Lors de la
description de la composante C_MI'le statut de cet événement doit étre pris en compte pour
allumer (resp. éteindre) les anti-brouillard si les codes sont eux aussi allumés ;

o pecAB (pecAB pour prise en compte du statut des anti-brouillard) est une sortie de la
composante de C_M et une entrée de C_AB. Il indique ’allumage des codes. Par conséquentI’
si le bouton des anti-brouillard est en position basselles anti-brouillard doivent étre allumés
(émission de la sortie onAB).

Le méme type de communication doit étre établi entre les composantes CM et C_LP pour
gérer le fonctionnement des longue-portée. La figure 2.18 permet de préciser les entrées et sorties
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cAB ——=

——= A Bhaut
—= A Bbas

cLP —=

|- LPhaut
|- L Pbas

—= onLP

pecAB ——> CAB pecL P ——> ¢LP
—=o0nAB
| - onAB
cp — > —=onV
ABhaut — s CHM = offV
ABbas —_— - onC
LPhaut —si
L offC
LPbas —— pecAB
——=pecL P

Figure 2.18: entrées et sorties des trois composantes du programme

de chaque composante. Sur cette figurel'les entrées et sorties du programme apparaissent en
caracteres gras pour les distinguer des événements internes.

Puisque les deux composantes C_AB et C_LP sont identiques aux noms des événements presl’
nous les définissons comme des appels a une procédure générique que nous appelons bouton_cond
(bouton conditionné). La définition de cette procédure est donnée par la figure 2.19. Les noms
d’événements ne font plus référence a un bouton particulier. Les relations d’exclusion mutuelle
entre les entrées du programme assurent que 'ordre de commutation d’un bouton et 'ordre de
prise en compte du statut d’un bouton (événement interne pec) ne sont jamais présents en méme

temps.

procédure bouton_cond (¢, pec) (bas, haut,on)

bouton_haut

c/bas

ec.¢fon

bouton_bas

c.pec/haut

Figure 2.19: procédure bouton_cond
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veilleuses

TI/offV TIfonV,of fC,of fP,of fAB, of f{LP

TD/offV,onC, pecAB

code_phares ]

Figure 2.20: automate de contrdle de la composante C_M

La composante C_M se décompose hiérarchiquement en suivant les trois positions principales
de la manette. L’automate principal est donné par la figure 2.20. L’état codes_phares de cet
automate est raffiné par une composante quil'a partir de 'entrée epl'gere les codes et les phares.
Lorsque cette composante est lancéel'les codes sont allumés. Il faut donc prendre en compte la
position du bouton ABI'ce qui se traduit par ’émission de pecAB. Lorsque cette composante est
interrompuel'les codes ou les phares peuvent étre allumés. Par prudencel'les deux commandes
d’extinction of fC' et of fP sont émises. Une d’entre elles est inutile. Cette solution suppose
qu’il n’est pas grave de demander ’extinction d’une lampe déja éteinte. Dans le cas contrairel'il
suffirait d’ajouter des composantes en parallele a tout le programmel'pour mémoriser 1’état de
chaque lampe. Ces composantes auraient pour role de filtrer les commandes “absurdes” venant
du programme. La méme hypothese est faite pour les anti-brouillard et les longue-portée.

I’état code_phares est rafliné par une composante qui gere ’entrée e¢pl'on la nomme C_CP.
Comme le montre la figure 2.21T'c’est un automate a deux états. L’état initial (codes) (resp.
I’état phares) mémorise le fait que les codes (resp. phares) sont allumés. Lorsque 1’état codes
(resp. phares) est actifl'une action sur le bouton AB (resp. LP) doit étre suivie d’un effet
immédiat sur les anti-brouillard (resp. les longue-portée). Ce comportement est traduit par un
raffinement des deux états par une composante chargée de rendre les actions sur les boutons
effectives.

2.3.3 Des exemples de preuves

Nous souhaitons dans cette partiel'donner des exemples précis de preuvesl'en utilisant différentes
méthodes a la disposition du programmeur.

Nous allons dans un premier temps prouver que le fonctionnement des anti-brouillard tel qu’il
est défini par le programme Argos est conforme a la spécification. Cette propriété nous permet
d’illustrer la méthode de vérification par observateurs et celle par simulation comportementale.
Pour mettre en évidence 'application de la méthode & base de la logique CTLI'nous définis-
sons une seconde propriété plus adéquate a une expression en termes de formules d’une logique
temporelle.

Exemple de vérification par la méthode des observateurs

La technique de vérification par observateurs consiste a placer en parallele au programme a
vérifierl'une composante qui observe les entrées et sorties du programme et détermine en fonction
de celles-cil'si la propriété est satisfaite. Pour celal'elle génere une sortie d’erreur des que le
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TI/onV, of fC,of fP,of fAB,of fLP

TD/offV,onC, pecAB

( N

code_phares
. \f ) s A
veilleuses codes phares
AB C,onP LP
ABhaut/onAB cp/of fAB,of fC,onP, pec LPhaut JonT.P
ABbasfof fAB
LPbasf/offLP
TD/onV TI/offV
ep/of fLP,of P, onC,pecAB
& J 9 )
\ J
bouton_cond (cAB,pecAB) bouton_cond (¢LP,pecLP)
(ABbas, ABhaut, on AB) (LPbas, LPhaut,onLP)

pecAB, pecLP, ABbas, ABhaut, L Pbas, L Phaut

Figure 2.21: programme Argos du contréleur de feux de voiture
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ol.o2/erreur

Figure 2.22: observateur de 'exclusion mutuelle de ol et 02

programme a un comportement incorrect.

Illustrons ce principe sur un cas tres simple. Supposons qu’un programme ait deux sorties
ol et 02 et que la propriété a vérifier soit ’exclusion mutuelle de ces deux sorties. Pour cela il
sufflit de placer le programme en parallele avec ’observateur donné par la figure 2.221'de rendre
internes les événements ol et 02I'de calculer le modele de ce nouveau programme et enfinl'de
regarder sur ce modele si la sortie erreur est émise. Si c’est le casI'alors le programme peut
émettre simultanément ol et 02. Par conséquentl'il ne vérifie pas la propriété.

La propriété que nous souhaitons vérifier par le programme Argos du controleur de feux de
voiture s’énonce comme suit :

Si les codes sont allumés, alors une action sur le bouton AB est suivie d’un effet immédiat sur
les anti-brouillard. St les codes sont éteints, cetle action n'est suivie d’aucun effet. De plus, si les
codes sont éteints (resp. allumés) alors que le bouton AB est en position basse, les anti-brouillard
doivent eux aussi étre éteints (resp. allumés).

L’observateur qui correspond a cette propriété est donné par la figure 2.23. D’apres ’énoncé
de la propriétélil faut connaitre la position du bouton ABI'et le statut des codes pour déterminer
si les ordres d’extinction ou d’allumage des anti-brouillard sont corrects. Les quatre états de
I’observateur nous permettent de mémoriser ces informations. Les événements cAB,on( et
of fC permettent de naviguer entre ces états. Le comportement du programme est incorrect
dans quatre situations :

e Alors que les codes sont éteints (resp. allumés) et que le bouton AB est en position bassel’
l’allumage (resp. ’extinction) des codes n’est pas accompagné de celui (resp. celle) des
anti-brouillard ;

e Alors que les codes sont allumés et que le bouton AB est en position basse (resp. haute)l'un
relachement du (resp. une pression sur le) bouton AB n’est pas accompagné de I'extinction
(resp. l'allumage) des anti-brouillard.

Ces quatre comportements d’erreur se traduisent par quatre transitions qui génerent la sortie
erreur dans 'observateur. L’automate “observateur” obtenu est placé en parallele avec le pro-
gramme Argos du controleur de feux de voiture. Les sorties de ce programme qui sont utilisées
en entrées par ’observateurl'doivent étre déclarées internes au programme résultant de la mise
en parallele. Le modele de ce nouveau programme est calculé. Aucune de ces transitions n’émet
la sortie d’erreur. Par conséquentI'le programme satisfait la propriété.
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ABbas
codes off

cAB

ABhaut
codes off
onC.ABon.cAB/erreur,

of fC.cAB onC.ABon.cAB

onC.cAB of fC.ABoff.cAB

cAB.ABon/erreur,
cAB.ABon

cAB.ABoff,

cAB.ABof [ [erreur

Figure 2.23: observateur qui détecte les erreurs de fonctionnement des anti-brouillard

Un exemple de vérification par simulation comportementale

Nous souhaitons dans cette section prouver la propriété précédentel'mais en utilisant cette fois
la simulation comportementale. Il nous faut définir 'automate qui par simulation avec le pro-
grammel'détermine si celui-ci satisfait ou non la propriété. A la différence de I'observateur qui
exprime les cas de dysfonctionnement du programmell’automate a construire pour la vérification
comportementalel'exprime tous les comportements qui sont en accord avec la propriété.

Par exemplel'a partir de I’état initial du systemel'la séquence

¢ allumage des codesl’
¢ commutation du bouton AB accompagnée de I"allumage des anti-brouillardl’

e extinction des codes accompagnée de celle des anti-brouillardl’

est une séquence qui est cohérente par rapport a la propriété que 'on souhaite vérifier. Par
contrel'la séquence composée des deux premieres actionsl' puis de l'extinction des codes non
accompagnée de celle des anti-brouillard est une séquence incohérente par rapport a la propriété.
L’automate qui traduit la propriété doit contenir toutes les séquences cohérentes que peut faire
le systemel'sans contenir une seule séquence incohérente.

Cet automate contient quatre états qui permettent de connaitre exactement 1’état du bou-
ton AB et 1’état des codes. Nous reprenons les noms d’états donnés pour 'observateur. Dans
I’état initial (AB haut codes off)I'la réaction du programme doit étre observée de maniere a
déterminer :

e 5Sile bouton AB est commuté : nous définissons a cet effet le point d’observation obs(cAB) ;

o 5Siles codes sont allumés : nous définissons a cet effet le point d’observation obs(onC') ;

of fC.ABof f.cAB/erreur,
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e si aucune des deux actions précédentes n’est effectuée : nous définissons a cet effet le point
d’observation obs(onC'.cAB).

Remarquons que les deux premiers points d’observation sont disjoints pour notre programme. En
effetI'd’apres la relation d’exclusion mutuelle associée au programmel'une étiquette du modele du
programme ne peut pas contenir a la fois cAB et onC dans ’ensemble des événements présents.

Le méme type d’analysel'état par étatl’conduit a "automate de la figure 2.24. L’automate
est construit a partir de neuf points d’observation. Ces neuf points d’observation ne sont
pas disjoints. Par exemplel’ le modele du programme contient des transitions étiquetées
par TD.TI1.@.cLP.cAB/onC,of fV. Or cette étiquette satisfait les points d’observation
obs(cAB.of fC) et obs(onC). Pour pouvoir utiliser les outils de vérification par simulation
comportementale — basés sur la comparaison syntaxique des étiquettes du programme a celles
de la propriété — il faut transformer la propriété de maniere a se ramener a un ensemble de
points d’observation disjoints. Nous appliquons pour cela la fonction de transformation définie
en 1.16. Nous obtenons une propriété construite a partir de sept points d’observation et qui
contient vingt-cing transitions. Il est important de remarquer que la relative petite taille de
l'automate résultat est due au fait que la transformation s’effectue en tenant compte des éti-
quettes du modele du programme. Il s’ensuit qu’un tel automate ne peut étre donné directement
par Dutilisateur qui lui n’a pas une connaissance précise de ces étiquettes. Une construction di-
recte d’un automate traduisant la propriété a ’aide de points d’observation disjoints nécessiterait
— pour étre str d’avoir un ensemble de points d’observation disjoints — la prise en compte dans
chaque état du statut de tous les événements qui interviennent dans la propriété. Puisque pour
cette propriétél'nous observons le statut de cinq événements différentsl'le nombre de transitions
a expliciter dans chaque état est particulierement important (de l'ordre de 32).

Il est important d’éviter cette explosion du nombre de transitions carl'sans préjuger du mode
de fonctionnement des outilsI'il paralt intuitif de penser que plus le nombre de transitions de la
propriété est élevél'plus le temps de recherche pour une étiquette de 'automate d’une étiquette
de la propriété syntaxiquement équivalentel'est grand. Cette remarque intuitive s’avere justifiée
dans le cas de 'outil Aldébaran que nous avons utilisé pour vérifier notre programme. Le résultat
obtenu est positif.

Exemple de vérification a I’aide de la logique CTL

La méthode de vérification par simulation comportementale permet uniquement de vérifier des
propriétés de sareté. Nous présentons a présent la preuve d’une propriété de vivacité a l’aide
d’une logique temporelle.

Cette propriété s’énonce de la maniere suivante :
Lorsque les anti-brouillard sont éteints, il est toujours possible de les allumer.

Autrement ditI'nous voulons vérifier que notre systeme ne peut se placer dans une configu-
ration telle['que les anti-brouillard ne puissent plusI'quelle que soit ’action du conducteur sur la
manette et les boutonsI'étre allumés.

Ce type de propriétés de vivacité — accessibilité d’un état a partir duquel une action est pos-
sible — présente un intérét dans de nombreux systemes réactifs. FEn effetlelle permet de prouver
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obs(cAB.onC) obs(cAB.on(')

obs(cAB)

obs(cAB)

obs(of fC) obs(onC.onAB

obs(cAB.onAB)

obs(cAB.offC) obs(cAB.offC)

Figure 2.24: propriété comportementale exprimant le bon fonctionnement des anti-brouillard

qu’une situation particuliere — lampe éteintel’alarme enclenchée — n’est jamais irrémédiable et
que 'environnement peut toujours se comporter de maniere a inverser cette situation.

Les points d’observation nécessaires pour exprimer cette propriété sont :

o la sortie ABon est émisel'nous le notons obs(ABon) T’

e la sortie ABoff est émisel'nous le notons obs(ABoff).

Il s’avere que pour l’ensemble des étiquettes de notre programmel’ ces deux points
d’observation sont disjoints. Cela est di aux relations d’exclusion mutuelle sur les entrées.

Nous nous trouvons donc dans une situationI'ou il suffit de renommer les étiquettes du modele
qui satisfont un des deux points d’observation par ce point d’observation.

Il faut & présent traduire la propriété en une formule CTL. Pour celal'il faut exprimer le fait
quel'pour toutes les exécutions du programme — issues de ’état initial — apres toute émission
de ABof f il doit exister une séquence d’exécution qui émet ABon. D’ou la formulel’

VO(afterops(aBoss) = I<Cafterops(aBon))-

Nous rappelons les significations intuitives des opérateurs YO et 3.

o VO est satisfaite pour un état g si et seulement si sur toutes les séquences d’exécution
issues de gql'tous les états satisfont (.

o 1O est satisfaite pour un état ¢ si et seulement s’il existe une séquence d’exécution issue
de ¢ sur laquelle un état satisfait ¢.

Cette formule CTL est satisfaite par notre programme.
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2.4 Reécapitulation

Nous avons présenté dans ce chapitre le langage Argos tel qu’il a été défini dans [Mar92]. C’est
un langage impératif a base d’automates paralleles et hiérarchisés. Sa sémantique est définie en
termes d’automates booléens. Nous avons aussi présenté dans ce chapitre un exemple de systeme
réactif décrit en Argos. Cet exemple met en évidence le style de programmation de ce langage.
De plusl'il nous a permis d’illustrer les différentes techniques de vérification formelle auxquelles
nous nous sommes intéressés dans notre travail : la méthode des observateursI'la simulation
comportementale et 'utilisation d’une logique temporelle.



Chapitre 3

Deux extensions au langage Argos

L’objet de ce chapitre est de définir deux extensions au langage Argos que nous venons de
présenter. Ces extensions répondent toutes les deux a des besoins apparus des la conception
du langage. Ce sont deux macro-notationsl puisqu’il est possible de les traduire a I’aide des
constructions de base d’Argos. Par conséquentI'les modeles des programmes écrits en utilisant
ces extensions sont toujours des automates booléens.

La premiere extension concerne l'introduction de variables comme alternative a la mémorisa-
tion de I'histoire du systeme réactif sous forme d’états d’automate. Ces variables sont appelées
variables de contréle. Leur introduction dans le langage Argos est présentée dans la section 3.1.

La seconde extension est une structure qui permet de limiter le temps de stationnement dans
un état. Cette nouvelle forme d’états est appelée états temporisés. Cette notion d’état temporisé
était déja présente dans une des versions des Statecharts. L’introduction des états temporisés
dans le langage Argos est présentée dans la section 3.2.

Pour définir la sémantique de ces deux extensionsI'deux solutions équivalentes sont possibles :

e Définir la fonction d’expansion qui transforme tout programme Argos étendu en un pro-
gramme Argos utilisant les opérateurs de base. Le modele du programme étendu est alors
obtenu en appliquant la fonction sémantique § définie dans le chapitre précédent ;

e Dé&finir une nouvelle fonction sémantique qui détermine le modele d’'un programme étendu
quelconque.

La premiere solution peut sembler plus simple & mettre en ceuvre. C’est le cas lors de
I'introduction des états temporisés. Par contre pour les variables de controle'nous présentons
la deuxieme solution car il se trouve que définir la fonction d’expansion est d’un niveau de
complexité équivalent a la définition d’une nouvelle fonction sémantique.
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e/time_out

Figure 3.1: programme Argos d’un chien de garde de borne quatre
3.1 Le langage Argos avec des variables de contréle

3.1.1 Présentation informelle

Dans le langage Argoslle seul moyen jusqu’a présent de mémoriser de 'information sur ’histoire
des entrées d’un systeme réactifl’'est de créer un état d’un automate et de lier 'activité de ce
dernier a cette information.

Les variables de controle sont une alternative a la mémorisation sous forme d’étatsl’
d’informations sur I'histoire des entrées d'un systéme réactif. Ce sont alors les valeurs de ces
variables qui sont reliées & une signification précise sur cette histoire. L’acces a cette information
s’effectue & 'aide de conditions sur les valeurs des variables de controle.

Pour certains systemesIl’utilisation de variables engendre des descriptions plus concises et/ou
plus proches des spécifications. C’est le cas par exemplel'des programmes qui contiennent des
composantes de type compteurl'comme des chiens de garde. De telles composantes ont pour role
de compter les occurrences d’un événement et d’avertir leur environnement lorsqu’une borne est
dépassée.

Nous prenons pour exemple un programme Argos simplel’ constitué d’un chien de garde de
borne 4 qui compte les occurrences d’une entrée e. Pour décrire ce programme en Argoslil suffit
de définir un automate a quatre étatsI'chaque état mémorisant le nombre d’occurrences de e
déja recues (cf. figure 3.1). Avec ce principel'un chien de garde dont la borne est 1001 possede
100 états. La définition en extension de cet automate & structure réguliére est peu satisfaisante.
Une définition plus concisel’ et surtout indépendante de la borne est obtenue en utilisant une
variable de contréle. Celle-ci mémorise le nombre des occurrences de e déja recues ; elle peut
donc prendre pour notre exemple quatre valeurs. Le programme Argos avec variables de controle
de la figure 3.2I'décrit le méme chien de garde que le celui de la figure 3.1. La portée d’une
variable de contréle est indiquée de la méme maniere que pour les événements internes. La
déclaration de la variable contient son domaine de valeurs (sur 'exemple : [0..3])['ainsi que sa
valeur initiale (sur I’exemple : 0).

L’expansion de ce programme conduit au programme de la figure 3.1. Elle associe un état a
chaque valeur possible de la variable. On évalue statiquement les conditions et les affectations
qui portent sur les variables. Le domaine de valeurs possibles pour toute variable doit étre fini.

La portée des variables de contréle n’est pas limitée aux automatesl'et peut s’étendre a
tout un programme Argos. Il n’y a en effet aucune raison d’interdire 'utilisation de variables de
controle partagées par des automates mis en parallelel'si c’est de cette maniere que le programme
se congoit le plus naturellement. Supposons qu’un automate complexe utilisant des variables se
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(v = 3)e/time_out

N\

C

(v#3)ef(v:i=v+1)

| v:0:]0..3] |

Figure 3.2: programme Argos avec variables de contrdle d’un chien de garde de borne quatre

(v=2Vv=23)e/s

vI: 1:]1..3]

Figure 3.3: communication par variables de contréle

décrive de maniere plus intuitive a ’aide d’une mise en parallele de deux automates plus simplesI’
partageant des variables. Puisque 'opérateur de mise en parallele traduit du parallélisme de
description — par opposition a du parallélisme d’implantation — un tel partage ne pose pas de
véritables difficultés et peut étre autorisé dans le langage.

Par ailleursI'les variables de controle peuvent étre utilisées pour exprimer certains types de
communication entre deux composantes (cf. figure 3.3) : I'une d’entre elles est chargée de mettre
a jour la variable qui est lue par ’autre composante. Pour pouvoir communiquer a 1’aide de
variablesl 'information échangée ne doit pas porter sur la réaction courante du systemel mais
sur les réactions passées. En effetl'comme les états des automatesl'les variables ne renseignent
que sur le passé d’un systeme.

En contre-partiel'cette absence de limitation dans 1’utilisation des variables est a I'origine de
problemes d’écriture simultanée a une méme variable qu’il faut étre capable de détecter.
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3.1.2 Notations et définitions

Notations

¢ VAR dénote un ensemble de noms de variablesI'v est un représentant de cet ensemble.

e TYPE® dénote un ensemble de noms de types finisI' 7% est un représentant de cet
ensemble.

e VAL dénote ’ensemble de valeurs obtenus en effectuant 'union des domaines des types
appartenant & TYPE®Tet en ajoutant une valeur spéciale notée L. v dénote un élément
de cet ensemble.

La notion de contexte

Un contexte W est une fonction de ’ensemble des variables dans I’ensemble des valeurs. Nous
notons W '’ensemble de tous les contextesl'et W, le contexte défini par Vo € VAR W, (v) = L.
Un contexte est dit défini sur un ensemble de variables VIlorsque V' contient toutes les variables
auxquelles W associe des valeurs différentes de L.

Deux opérations sont définies sur les contextes : la modification d’un contexte en un pointI’
et la modification d’un contexte en tenant compte d’un autre contexte.

Définition 3.1 Modification d’un contexte en un point
L’application de cette fonction d un contexte W est notée W{v — v}, ot v est la nouvelle valeur
a donner a la variable v.

WH{vy — v}(vy) = si (v =vy) alors v sinon W(vy) |

Définition 3.2 Modification d’un contexte d’aprés un autre contexte
L’application de cette fonction a un contexte Wy est notée Wi { W5}, ou Wy est le contexte dont
il faut tenir compte dans la modification. Seules les valeurs des variables définies dans Wy sont

modifiées dans Wy.
Wi{ Wal(v) = Wy(v) si (Wy(v) # L) alors Wy(v) sinon Wy(v) |

Expressions, conditions, affectations
L’ensemble des expressions est noté EXPLil est défini de maniere usuelle. Une expression est
notée e.

L’ensemble des conditions noté COND est le sous-ensemble des expressions booléennes de
EXP. Une condition est notée yI'un ensemble de conditions est noté C'.

Nous supposons définie une fonction d’évaluation d’une expression (ou d’une condition) dans
un contexte. Elle est notée £.
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Une affectation u est un couple associant une variable & une expression. Une liste
d’affectations est notée U. L’ensemble des listes d’affectations est noté Ly. Sur ces listesl
les opérations usuelles d’ajout d’un élément en téte de liste et de concaténation de deux listes
sont respectivement notées e et @. La liste vide est notée ;. Nous supposons défini un prédicat
sur 'ensemble des listes d’affectationsI'noté doublonl'satisfait si et seulement s’il existe dans la
liste deux affectations a la méme variable.

Nous définissons une fonction d’évaluation d’une liste d’affectations dans un contextel'notée
Eu. Cette fonction a pour résultat un contexte qui associe a toute variablel'soit la valeur L
si cette variable n’apparait pas dans la liste d’affectationsI'soit le résultat de ’évaluation de la
premiere expression qui lui est associée dans la liste.

Définition 3.3 Evaluation d’une liste d’affectations dans un contexte
L’évaluation d’une liste d’affectations U dans un contexte W est notée Ey(U, W). Elle a pour
résultat un autre contexte. Toutes les expressions de la liste sont évaluées dans le méme contexte.

Eu (D, W) = Wy
Eu((v,e)eU, W) = Ey(U, W){v — E(e, W)}

3.1.3 Définition d’Argos avec variables de controle
Syntaxe

Un programme Argos avec variables de contrdle est noté P¢.

Définition 3.4 Syntaxe abstraite des programmes Argos avec variables de controle
pPe = Pe|pPe
peY

R(Q7qinit7T)(R17 M R?’L)
PeO(v:e: ) avecv € VAR, e€ EXP, 1% ¢ TYPEX
NIL| P¢

Dans cette grammairel' P°O(v : e: 7%) dénote un programme obtenu en déclarant dans le
sous-programme P° la variable de contréle v de type 7%. La valeur initiale de cette variable de
controle est définie par 'expression e.

L’ensemble des transitions 1" de 'automate parametre de 'opérateur de raffinementlest tel
que T'C Q@ x MX(In) x COND x 29 x Ly x Q. Pour une transition t = (q,, me, 7,0, U, )T
la condition de franchissement est donnée par le monoéme m. qui exprime la condition sur le
statut des entréesl'et par la condition v qui exprime la condition sur les valeurs des variables
du programme. Le franchissement de la transition provoque I’émission des événements contenus
dans O et la mise a jour des variables selon la liste d’affectations U.
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Il n’est pas possible d’étendre statiquement la notion de déterminisme d’un automate lorsque
ses transitions portent des conditions sur les valeurs des variables. Le déterminisme des automates
est vérifié lors de la génération du modele du programme.

Dans la syntaxe concrete des programmes Argos avec variables de controlel’ les monomes
d’événements des transitions ne sont pas nécessairement complets sur ’ensemble des entrées de
l'automate. La phase de saturation s’applique en ne tenant pas compte des conditions sur les
variables.

Nous notons P¢ ’ensemble des programmes Argos avec variables de contréle syntaxiquement
. .
corrects. Pg; . est le sous-ensemble des programmes principaux.

Définition 3.5 Ensemble des programmes principaux

Soit P¢ € P P° € P, — (Z(P)NO(P) = B) A (VarLib(P°) = 0) u

rinc

Les fonctions 7 et O (définitions 2.3 et 2.4) s’étendent sans difficulté aux programmes avec
variables de controle. La fonction VarLib (cf. définition 3.6) calcule I'ensemble des variables
libres d’un programme.

Définition 3.6 Ensemble des variables libres d’un programme
VarLib(N1L) =0
VarLib( P P2) VarLib(P1) U VarLib(P<s)
V(lTﬁib(R(ngmT)(Rl, RN Rn)) = V((Q, inits T)) UlUZr Varﬁzb(RZ)
VarLib(PeY) = VarLib(P°)
VarLib(P°O(v:e: 7)) = VarLib(P°)\ {v}

Ou V' est une fonction qui associe a un automate Uensemble des variables qui sont utilisées
dans les étiquettes de ses transitions. [ |

Nous supposons dans toute la suite du chapitrelI’qu’il y a unicité des noms de variables dans
tout programme Argos.

Sémantique statique

Les reégles de sémantique concernent les problemes de vérification de type et de cohérence
d’utilisation des variables par rapport a leur portée. Pour les aspects de vérification de typel’
différentes stratégies plus ou moins contraignantes pour 1’utilisation des variables peuvent é&tre
définies. Etant donné que la définition de la sémantique des variables de controle ne dépend pas
de la stratégie choisiel'nous laissons au niveau de la définition qui suit tous les choix possibles.

Calcul du modéle d’un programme Argos avec variables de controle

Présentation de la fonction sémantique

Le role de la fonction sémantiquel’ notée S°I" est d’associer a tout programme principall’
l'automate qu’il détermine : son modele. Le profil de cette fonction est le suivant :
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se P, — AU {ERROR}

rinc

La valeur d’erreur signifie que le programme contient soit une erreur de causalitél'soit une
erreur due & la mauvaise utilisation des variables. Ce type d’erreur est détaillé par la suite.

La fonction 5S¢ est définie & ’aide de la fonction Sw. Cette fonction a pour argument un
programme correct syntaxiquement — il n’est pas nécessairement principal — et un contexte
défini sur un ensemble qui contient toutes les variables libres du programme. Elle leur associe
le modele du programme calculé en donnant & ses variables libres les valeurs précisées dans le
contexte.

Le lien entre les deux fonctions 5S¢ et Sy est le suivant :

¥ Pe e Pe . SY(P) = Sw(Pe, W)

rinc?

Nous présentons par la suite la définition de la fonction Sy .

Etant donnés un programme P° et un contexte Wlla fonction Sy doit tout d’abord détecter
la présence d’éventuelles erreurs dans le programme. Dans le cas ou le programme n’en contient
pasl'elle doit définir ’ensemble d’étatsI'l’état initial et I’ensemble des transitions du modele de
P¢ sous le contexte W.

Les états du modele sont de la forme (p, W) ou p reflete la structure de P et mémorisel'en
plus de I’état courant de chaque automatella valeur courante de chaque variable définie dans P¢.
Le contexte W mémorise les valeurs des variables libres du programme. La grammaire suivante
définit la forme syntaxique de p.

Définition 3.7 Syntaxe de la composante p d’un état (p, W) du modéle

p o= plp
| P
| R@Quaimige,)(T15 5 70) (q. : état courant de 'automate)
| pO(v:ie:v: 7%) (v waleur courante de la variable)
rou= nilp

Selon la configuration des automates du programmel'une variable est active ou pas. Seules
les variables actives sont pertinentes pour calculer la réaction du programme. Elles déterminentl’
avec I’ensemble des états courants des automates actifsI'la configuration du programme. Afin de
manipuler une forme normalel'la valeur courante d’une variable inactive est par convention la
valeur spéciale L.

L’état initial du modele de P° est égal a (initw(P°, W), W). La fonction inity a pour
rolel'd’une part de placer chaque automate du programme dans son état initiall'd’autre part
de calculer la valeur initiale de chaque variable active dans ’état initial. Ce second calcul peut
dépendre de la valeur des variables libres du programmel'd’ou la présence du contexte W.
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Définition 3.8 Etat initial du modele

indtw (NIL, W) = nal

inity (P¢]| PC2, W) = initw (P, W)|initw (P¢y, W)

inity (PY, W) = initw(Pe, W)"

inity (P°O(v:e: %), W) = inity (P, W)O(v:e:E(e, W): %)

avec W' = W{v — E(e, W)}

it (Rig g Bre- oo B). W) = Riguaysgni(The- ool
avec 7. = si (i = init) alors initw (Rini, W) sinon exit(R;)

La fonction ezit calcule la forme normale d’'un programme dont toutes les variables sont
inactives. L’état résultat est tel que chaque automate a pour état courant son état initiall et
chaque variable a pour valeur courante la valeur spéciale L.

Définition 3.9 Fonction ezit
exit(NIL) = nil
exit(P1||P°2) = exit(P%)| exit( P2)
t(PY) = exit(Pe)”
exit(P°O(v:e: 77)) exit(P)O(v:e: L: 7%)
exit(R(Q ginie 1Y (R1y - - Ri)) = R(Qginivsainie,7) (€T R1), . ., exit(Ry,))

La détection d’éventuelles erreurs dans un programme s’effectue pendant le calcul de
I’ensemble des transitions de son modele. En plus des erreurs de causalitél'trois situations dues
a une mauvaise utilisation de variables de controle conduisent a des programmes incorrects :

e La valeur courante d’une variable est hors de son domaine de définition. Cette erreur est
détectée a 'aide d’un prédicat DomVar sur les composantes p des états de 'automate.
Ce prédicat est satisfait si et seulement si les valeurs courantes des variables actives de p
appartiennent & leur domaine de définition (cf. définition 3.10) ;

o La valeur d’une variable est modifiée plus d’une fois dans la méme réaction du programme
— probleme d’écriture simultanée —. Ce type d’erreur est détecté en gardant lors du
calcul d’une réaction la tracel'de toutes les affectations effectuées sous forme de listel'puis
en utilisant le prédicat doublon sur cette liste.

e La réaction d’un automate composante de base du programme n’est pas déterministel'ce
qui signifie qu’étant données la configuration des entrées et la valeur des variablesI'plusieurs
transitions peuvent étre déclenchées.
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Définition 3.10 Prédicat DomVar

DomVar(NIL) = true

DomVar(p1||p2) = DomVar(pr) N DomVar(ps)
DomVar(p¥) = DomVar(p)
DomVar(pQ(v:e:v: 7)) = DomVar(p)A (v € %)
DomVar(R(q ginivsqinie, T)(T15 - s70)) = DomVar(ri) A... A DomVar(r,)

Nous présentons a présent algorithme général de calcul des transitions du modele dun
programme Argos avec variablesI'sous un contexte qui précise les valeurs des variables libres de
ce programme. De la méme maniére que pour la mise en ceuvre de la sémantique du langage
Argos — sans variable de controle — cet algorithme permet aussi de détecter les programmes
incorrectsl'et de calculer ’ensemble des états du modele du programmel'si celui-ci est correct.

L’algorithme général de calcul des transitions du modele de P¢ dans le contexte W est le
suivant :

Algorithme 3.1 Calcul des transitions du modéle de P°¢ sous un contexte W

Trans « ()
I — I(P°)
(Pinits Winit) — Cinitw (P, W), W)
Si DomVar(pini) faire
Access — {(pinits Winit)}
A Explorer — {(Pinit, Winit)}
Tant que (A Explorer # () faire
(p, W) — Choisir_etat (A _Explorer)
A Explorer — A Explorer \(p, W)
Pour chaque m.€ MJ(]) faire
Si ( CalculTrans(p, W, m.).resultat = 0K ) faire
O <« CalculTrans(p, W,m.) .sorties
(pp, W) — CalculTrans(p, W,m.) .but
U «— CalculTrans(p, W,m.).aff
Si (—doublon(U) A DomVar(py)) faire
Trans «— Trans U {((p, W), m., O, (ps, W{W:}))}
A Explorer «— A Explorer U {(ps, W{W;})}
Access «— Access U {(pp, W{W,})}
Sinon
Exit(erreur)
Sinon
Exit(erreur)
Sinon
Exit(erreur)
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Le calcul d’une transitionI'role de la fonction CalculTransI'peut conduire a un échec. C’est
le cas si 'un des automates du programme est non déterministel'ou si le programme contient une
erreur de causalité. Dans le cas ou le calcul d’une transition réussitl'les informations calculées
sont :

L’ensemble des sorties émises par la transition ;
e La composante p de I’état but de la transition ;

Le contexte défini sur les variables dont les valeurs sont modifiées par la réaction ; il contient
leurs nouvelles valeurs ; ce contexte permet de calculer la composante W de I’état but de

la transition ;

La liste des affectations effectuées lors de la réaction.

Nous présentons a présent la fonction CalculTrans
Nous notons (p, W) M(pb, Wy) Dexistence de la transition ((p, W), m., O, (ps, Ws))
dans le modele de prog(p) sous le contexte W; la liste d’affectations U contient toutes les affec-

tations effectuées lors de cette transition.
La mise en paralléle
Soient I; = Z(prog(p;)) pour i € {1,2} ;

(p1, W) M(P’u W) (p2, W) M(%’ Wo)

[Par
(p1llp2, W) —RelO092T08z (1ot 7y { W}

Remarque 3.1 Wi{ Wy} # Wy { W1} si et seulement si doublon(U1@QUy). Par conséquent, tant
que le programme ne contient pas de probléme d’écriture simultanée a une méme variable, ['ordre
dans lequel nous appliquons la fonction de modification d’un contexte en fonction d’un autre
contexte est indifférent. Lorsqu’au contraire il contient un probléeme de ce type, alors nous ne
tenons pas compte de cet ordre car de toute facon le programme est rejeté. [ |

Le raffinement

Soient R; = prog(r;) et 1. = Z(prog(r.)) ;
e, me[In],7/0, U qa) €T telle que E(3, W) (e, W) MelldlOleqr gy

[Raff“1]
-/OUO0. UQU,
(R(QVqlnlthCVT)(r]" tt r”)’ W) B / 2 (R(quznztdeyT)(rll’ A 7“;1), W/)
avec
ri=rmsiitcNi£d
i =exit(R;)sii=cAc#d
v = initw(Rg, W)si(i=cAec=d)V(i=d)
W' = W"{&u (U, W)}
¥3,0, 0,4, Alaes melIn), 1/0, Uy ) €T telle que £, W) (1o, W) PAOL ey ey o

0UO. U,
(R(quznqu,T)(rl’ RS rﬂ)’ W) M)(R(qumchj)(rl’ NP rﬂ)’ W//)
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Pour que ces régles soient completement définiesI'il faut prévoir le cas ol le sous-programme
raffinant un état est égal & NIL. D’ou la regle suivante :

[Nil‘]

(nil, W) 2802 (nir W)

La regle [Raff’l] traduit le cas ou il y a évolution conjointe de I'automate de contréle et du
sous-programme raffinantlalors que la regle [Raff°2] correspond a celui ou seul le sous-programme
raffinant évolue. Ces deux regles assurent le déterminisme des automates du programme : la
régle [Raff’l] ne peut étre appliquée que si une seule transition dans ’automate de controle
peut étre déclenchée ; la regle [Raff°2] ne s’applique que si aucune transition de l'automate de
controle ne peut étre déclenchée. Par conséquentl’aucune régle ne s’applique si ’automate est
non déterministel’et la fonction CalculTrans échoue.

La régle [Raff“1] est telle que les variables actives dans 1’état but sont mises a leurs valeurs
initiales en tenant compte du contexte de départ de la transition. Les modifications engendrées
par les affectations liées a la transition déclenchée dans ’automate de controleI'ne sont donc pas
prises en compte dans le calcul de ces valeurs initiales.

Pour la regle [Raff°l] comme pour la regle [Par]'’ordre d’application de la fonction de
modification d’un contexte par rapport a un autre contexte est indifférent.

La déclaration de variable de controéle

Soit I = Z(prog(p)) ;

(p, Wiv —v}) el W)
(pO(v:e:v: 7%), W) Me/0.U (PO e: W{W'}(v): 7%), W)

[Var9]

La nouvelle valeur courante de la variable v est soit contenue dans W’'T'ce qui signifie qu’elle
est modifiée par la transitionI'soit contenue dans W si elle ne ’a pas été.

La déclaration d’événements internes

Soient P = prog(p) et I = Z(prog(p)) ;

Vmy € ME(Y O 1), (p, W) “Dermy/OuUs 0y
Amy € ME(Y N 1I) tel que (p, W) M(m, W) mytT CO; A my NO; =0

(p_Y’ W) M(W’ W)

[Tnt®]

La déclaration d’événements internes n’est pas affectée par la présence des variables de con-
trole.
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3.2 Les états temporisés

3.2.1 Présentation informelle

Lors de la programmation d’un systéme réactifl'il est parfois utile de décrire des situations du
type :

Si avant N réceptions de Uentrée e, telle réaction ne s’est pas produite, alors a la Nieme
réception de e déclencher une réaction particuliere.

Considérons le cas d’une montre a affichage numérique ; ce type de spécification est présent a
divers endroitsI'notamment dans la description de la fonction réveil de la montre. Nous appelons
ms entrée qui indique au programme qu’une unité de temps vient de s’écouler. Supposons que
I'utilisateur de la montre ait réglé ’alarme a une certaine heure H. Lorsque I’heure courante est
égale a Hl'la sonnerie doit étre déclenchéel'et si avant N réceptions de I'entrée ms 'utilisateur
n’a pas demandé son arrétl'la sonnerie doit étre interrompue pendant un certain temps puis de
nouveau relancée. Ce type de fonctionnement doit étre répété M fois.

(C’est pour exprimer facilement ces situations en Argosl'que la notion d’état temporisé a été
introduite — cette notion était utilisée dans une version des Statecharts —. Sans celle-cil'elles
sont décrites en utilisant des composantes de type compteur dont le role consiste a compter les
occurrences de ’événement utilisé pour exprimer le délail’afin d’indiquer le dépassement d’une
borne. Ces compteurs doivent étre lancésl'interrompus et réinitialisés en fonction des réactions
des autres composantes du programme.

L’intérét des états temporisés est de rendre implicite la gestion de ces compteurs. En effetl’
bien que les situations & décrire soient simples a énoncerl'les programmes obtenus en utilisant
les composantes de type compteur sont difficiles & manipuler : un compteur est associé a chaque
délail'le nombre d’états du compteur peut étre tres important puisqu’égal a la valeur de la bornel’
les communications entre les compteurs et le reste du programme sont nombreuses.

Un état temporisé est un état d’un automate dans lequel on ne peut pas rester plus d’une cer-
taine durée exprimée en nombre d’occurrences d’un événement. C’est une macro-notation : tout
programme qui contient des automates dans lesquels apparaissent des états temporisésl’ peut
étre traduit automatiquement en un programme Argos dans lequel la temporisation se traduit
par l'utilisation des opérateurs de base du langage (utilisation explicite de composantes de type
compteur).

Afin de comprendre la signification intuitive d’un état temporisélil convient d’imaginer qu’a
chaque état temporisé par le couple (d,e)l'est associé un compteur des occurrences de e. Ce
compteur peut étre remis a zéro. Il expire lorsque le nombre d’occurrences de e recues est égal

ad.

Examinons "automate de la figure 3.4. Graphiquementl'un état temporisé est distingué
par une étiquette de la forme [n e]l'ou n est un entier strictement positif et e est le nom d’un
événement. Sur cet exemplel seul ’état C' est temporisé par un délai de quatre occurrences

de I'événement b. Le carré noir sur 'une des transitions issues de I’état C' indique que cette
transition est celle déclenchée lorsque le délai expirel'nous 'appelons la transition d’expiration.

Cet automate se comporte de la maniere suivante. Initialement dans son état AI'l’automate
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Figure 3.4: exemple d’automate contenant des états temporisés

sur réception de a passe dans I’état €. L’activation de I’état C'T'qui est un état temporisél’
provoque implicitement le déclenchement d’'un compteur des occurrences de b. C’est le cas de
toutes les transitions ayant C' pour état but. Toutes les transitions issues de C' provoquent ’arrét
et la remise a zéro du compteur. La transition qui boucle sur ’état (' provoque uniquement la
remise a zéro de ce compteur (il est possible de considérer qu’il y a arrét puis déclenchement).
Sil'une fois le compteur lancél'quatre occurrences de b sont recues sans qu’auparavant aucune
des transitions issues de C' n’ait été déclenchéesl alors lors de la réception du quatrieme bI'la
transition d’expiration est déclenchée : la sortie alarme est émise et 1’état A devient actif. Il est
important de noter que le déclenchement de la transition qui boucle sur I’état €' suffit a retarder
I’expiration du délai. Par conséquentl'on peut é&tre dans I’état C' et “voir passer” plus de quatre
occurrences de bI'sans pour autant quitter C' : il suffit pour cela qu’entre ces quatre occurrences
de bI'une occurrence de ¢ soit présente. De plusl'si au moment ou le délai expirel'une transition
qui sort de I’état C' peut étre déclenchée — ce qui provoquerait la remise a zéro du compteur —
la priorité est donnée a la transition d’expiration.

Le programme Argos qui définit le fonctionnement du réveil est donné par la figure 3.5.
L’entrée H indique que I'heure courante est égale a I’heure programmée pour le déclenchement
du réveil. L’entrée stop indique une action de I'utilisateur pour stopper la sonnerie. Les sorties
ON et OFF sont les ordres qui commandent le lancement et I’arrét de la sonnerie. Enfinl’
I’événement interne arret émis a chaque fois que la sonnerie s’arréte d’elle-mémel'sert de référence
pour exprimer le délai au bout duquel la sonnerie est définitivement arrétée. Une montre a
affichage numérique a été programmée en Argosl'la description de ce programme peut étre
trouvée en [JM92].

L’objectif de la fonction d’expansion est de transformer un programme Argos temporisé en
un programme construit avec les opérateurs de base exprimant le comportement souhaité. Pour
cela I'idée est la suivante :

e Associer un compteur a chaque état temporisé du programme. Si le délai associé a cet
état est d occurrences de el'alors le compteur compte les occurrences de e et génere un
événement spécial sur réception de la dieme occurrence de e. Cet événement est noté tout;
ou j est l'indice de I’état temporisé ;

o Transformer chaque automate temporisé en un automate qui ne I’est pas. Cette transfor-
mation modifie I’ensemble de transitionsI'mais ne modifie ni 'ensemble des étatslI'ni I’état
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stop
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Figure 3.5: fonction réveil d’une montre
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Figure 3.6: exemple d’expansion

initial. L’automate résultat doit contréler les compteurs associés aux états temporisés con-
tenus dans I"automate initial. Pour cela il génére des ordres de réinitialisation de la forme
reset; a chaque fois que I'on entre dans un état temporisé d’indice j. De pluslil réagit aux
événements de la forme tout; qui indiquent I’expiration du délai de I’état d’indice j ;

o Mettre en parallele tous les compteurs définis avec le programme obtenu en modifiant les
automates temporisés du programme initiall'et rendre internes tous les événements de la
forme tout; ou reset; utilisés.

L’application de cette fonction d’expansion au programme temporisé constitué par le seul
automate de la figure 3.41'conduit au programme de la figure 3.6.
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3.2.2 Définition d’Argos temporisé
Syntaxe

Un programme Argos temporisé est noté P?.

Par rapport a la syntaxe abstraite des programmes Argos donnée en 4.4 seuls les automates
parametres des opérateurs de raffinement sont modifiés : ce sont des automates temporisés.

Définition 3.11 Syntaxe abstraite des programmes Argos temporisés

Pt o= PP

| P

| R@Quimie 1. x1)(B15- -0, Ry)
R = NIL|P!

Un automate temporisé est de la forme (Q, ginit, T', X, 7)ot ;

e X est un sous-ensemble de ()I'qui contient tous les états temporisés de 'automate ;

e 7est une fonction appelée fonction de temporisation. Elle est définie sur X et elle associe
a chaque état temporisé un couple (d,e) ot :
— d est un entier donnant la borne de la temporisation ;
— e est ’événement dont on comptabilise les occurrences.
o T'CQx Mi(In)u{O} x 29 x Q est ’ensemble des transitions de automate. Dans cet

ensemble les transitions d’expiration sont distinguées des autres transitions par la forme
de leur monome. Nous utilisons a cet effet un monéme spécial noté O.

La simplification d’écriture des monomes utilisée dans la syntaxe concrete du langage Argos
peut s’appliquer aux programmes Argos temporisés. La phase de saturation s’effectue alors en
tenant pas compte des transitions d’expiration.

Sémantique statique des programmes Argos temporisés

Les regles de sémantique statique qui suivent complétent la définition de la syntaxe abstraite.

Définition 3.12 Sémantique statique des programmes Argos temporisés
Les ensembles de transitions des automates temporisés présents dans le programme doivent sa-
tisfaire les propriétés suivantes :

o Tout état temporisé posséde une et une seule transition d’expiration ;

e Un état non temporisé ne posséde pas de transition d’expiration.
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Fonction d’expansion des programmes Argos temporisés

Dans toute la suiteI'nous supposons que les états des automates sont indicés globalement.

Le programme Argos résultat de 'application de la fonction d’expansion sur un programme
temporisé P! a la forme PHjeX(pt)CjYFOﬁ :

o P est un programme Argos non temporisé de structure identique a celle de P!. Seuls les

automates de P! ont été modifiés :

o La fonction A détermine I’ensemble des indices des états temporisés d’un programme
P*(voir définition 3.13) ;

o (; est le compteur associé a I’état temporisé d’indice j ;

e Y contient tous les événements internes utilisés pour établir les communications entre les
compteurs et le reste du programme : Y = {reset;, tout;} Vj e X(P).

Définition 3.13 Ensemble des états temporisés d’un programme

X(P4||1P) = X(P')UX(Py)

(P = X(P)

X(R(Q,qimt,T,X,T)(Rlv ceey Rn)) = XU X(Rl) U.. X(Rn)

X(N1L) =0 |

Nous commencons par présenter la définition formelle des compteurs. Puis nous définissons
la fonction de transformation d’un automate temporisé.

Le compteur associé a un état j temporisé par I’événement e avec la borne dI'contient d états.
Il admet deux entrées : e et reset; et une sortie : tout;. Chaque état du compteur mémorise le
nombre d’occurrences de e déja comptabilisées. L’ensemble des états du compteur C'; est donc
I'intervalle d’entiers [0..d — 1]. Son état initial est 0. La réception de reset; provoque la remise
a zéro du compteur (retour dans I’état 0)I'la réception du dieme e provoque I’émission de tout;.

Définition 3.14 Définition des composantes compteurs

La composante compteur C; associée a Uétat temporisé j si T(j) = (d,e) est Uautomate défini
par ([0..d—1],0,T) ou T est l'union de deux ensembles T'1 et T2. L’ensemble Ty contient toutes
les transitions issues des €états d’indices compris entre 0 et d — 2. L’ensemble Ty contient les
transitions issues de état d — 1.

o Ty ={(¢,ereset;, 0,i+ 1), (i,e.reset;,0,0), (i, reset;.€,0,0) Vi < d — 1}

o Tp ={(d—1,ereset;,{tout;},0),(d — 1,e.reset;, {tout;},0),(d— 1,reset;.€,0,0)}
|
Remarquons que ces composantes compteurs pourraient étre définies en utilisant des variables
de controle.

L’idée pour transformer un automate temporisé en un automate qui ne I’est pas mais qui se
synchronise avec les compteurs associés a ses ex-états temporisés est la suivante :
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e Les ensembles d’états et 1’état initial de 'automate ne sont pas modifiés ;

¢ Une transition qui entre dans un état temporisé j doit réinitialiser le compteur (émission
de reset;) ;

e Une transition qui sort d’un état temporisé j et qui n’est pas la transition d’expirationI'doit
étre conditionnée par ’absence de tout; pour assurer la priorité a la transition d’expiration ;

e La transition d’expiration qui sort de I’état temporisé j doit étre remplacée par un ensemble
de transitions. Ces transitions sont toutes conditionnées par la présence de tout;. Le reste
de la condition de déclenchement exprime une condition quelconque sur le statut des autres
entréesl'ce qui traduit la priorité de la transition d’expiration sur les autres transitions issues
d’un état temporisé.

Définition 3.15 Modification des automates temporisés
Soit (Q, ¢init, T, X, T) un automate temporisé, l'automate non temporisé qui lui est associé est

défini par le tuple (Q, Ginit, T').

De plus, si In((Q,Ginit, T, X, 7)) = In et Out((Q, i, T, X, 7)) = Out alors
In((Q, qinit, T")) = In U {tout;/j € X} et Out((Q, ¢init,T')) = Out U {reset;/j € X}.

L’ensemble T' est défini a partir de T. Chaque transition t de T donne lieu a une transition
t' dans 1" qui dépend des caractéristiques des états source et but de t (états temporisés ou non)
et du monéme de t (transition d’expiration ou non). Dans cet ensemble, les monémes des tran-
sitions doivent étre complets sur l'ensemble des entrées de automate résultat. Pour simplifier
la définition, nous présentons une solution ou ces monomes sont complets sur l'ensemble des
entrées pertinentes pour l'état source de la transition, et non pas sur ’ensemble de toutes les
entrées de Uautomate. Pour obtenir le véritable ensemble T', il faut encore compléter tous les
monomes pour les rendre complets sur 'ensemble de toutes les entrées. (C’est Ualgorithme de
construction de T' a partir de T qui sert de définition :
T 0
Pour tout (¢,m,0,j)€ T faire selon ¢,j et m
e XANjeEXAm#D
Ajouter (i,m etout;,OU {reset;},j) a T’
e XANjeXAm=10
Pour tout m € Mj([) faire
Ajouter (i,tout; e m,0 U {reset;},j) a T’
e XANjEX Am#£DO
Ajouter (i,meftout;,0,j5) a 1’
1€ X AJ Q XAm=20
Pour tout m € M}([) faire
Ajouter (i,tout;e,0,j) & T’
¢ XNjeEX
Ajouter (i,m,0U {reset;},j) a T’
g XNjE€X
Ajouter (i,m,0,j) & T’
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3.2.3 Un exemple de programme Argos avec temporisation

Nous reprenons dans cette section le controleur de feux de voiture décrit dans la section 2.3.
Nous ajoutons aux fonctionnalités de ce contréleur la possibilité d’effectuer des appels de phares.
Cette nouvelle fonctionnalité est spécifiée de la maniére suivante :

e Un appel de phare dure une seconde et demie ;

o Il est déclenché lorsque la manette est tirée vers le bas de la voiture. Cette nouvelle position
de la manette n’est pas stable ; elle revient a sa position initiale si on ne I’y maintient pas.
Cette nouvelle action est modélisée par I'entrée appel.

e Si les phares sont allumés lorsque la manette est tirée vers le basl alors ce sont les
longue-portée qui subissent 'appel de phares. Si elles sont elles-mémes déja alluméesl’
alors ’état des différentes lampes est inchangé.

En plus de la nouvelle entrée appell'une entrée qui indique le passage du temps est fournie par
I’environnement pour que le systeéme sache mesurer une durée. Nous supposons que le controleur
dispose d’une entrée ms qui indique 1’écoulement d’une milli-seconde. L’ensemble des sorties du
controleur n’est pas modifié.

Nous avons choisi de modifier le programme donné par la figure 2.21 de la maniere sui-
vante : une composante de gestion des appels de pharel'notée C_Appell'est mise en parallele aux
trois composantes initiales. Elle ne recoit pas directement ’entrée appel mais a pour entrée deux
événements internes générés par la composante qui gere la manette (C_M). L’événement interne
appel P (resp. appel LP) indique que les phares (resp. longue-portée) doivent subir un appel. Le
programme du controleur de feux de voiture avec appel de phares est donné par la figure 3.7.

Ce programme n’est correct que si nous supposons que 1’état des phares (ou des longue-portée
si ce sont eux qui subissent ’appel) ne peut pas étre modifié — les entrées cp et ¢L P ne peuvent
pas étre présentes — durant 'appel. Etant donnée la durée de cet appel (une seconde et demie)
cette hypothese nous semble justifiée.

3.2.4 Les limitations de la macro-notation

La macro-notation des états temporisés peut laisser penser par sa forme qu’elle permet de mesurer
des durées. C’est en effet le casl'mais ces durées ne sont pas mesurées de maniere exacte.
Considérons I’exemple du programme de la figure 3.8. Dans ce programmell’entrée m indique
I’écoulement d’une minute. Ce programme peut laisser penser que la sortie s est émise 3 minutes
apres la premiere occurrence de a. En réalitél'la seule propriété assurée par ce programme est
que la durée qui sépare ’émission de s et la réception de al'est strictement supérieure a 2 et
inférieure ou égale & 3.

Le chronogramme de la figure 3.8 permet de comprendre les raisons de cette approxima-
tion. D’apres la sémantique des états temporisésl'l’émission de s est simultanée avec la 3ieme
occurrence de m qui suit la réception de a. Les occurrences de a et de m ne sont pas nécessaire-
ment simultanées. Par conséquentI'la premiere occurrence de m qui suit ¢ indique I’écoulement
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Figure 3.7: contréleur de feux de voiture avec appel de phares
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(b)

Figure 3.8: expression de durées a l'aide d’états temporisés

Al : Bl
[1m] i [1 m]
¢ §
- :
A2 :
|| A4 B2
(L] 5 )
a : a
— —
A3 B3

Figure 3.9: exemple de contre-sens sur la signification des états temporisés
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d’une minute depuis la derniere occurrence de m et non pas I’écoulement d’une minute depuis la
réception de al'd’ou 'approximation.

Remarquons que pour le méme exemple I'utilisation d’une entrée qui mesure 1’écoulement
des secondes (cf. figure 3.8) permet d’obtenir des résultats plus proches de la durée souhaitée.
En effet avec ce nouveau programmella durée qui sépare s et a est comprise entre 179 secondes
et 180 secondes.

De maniere généralel'si 'on souhaite exprimer des durées a 'aide d’états temporisésl'il est
conseillé d’utiliser des entrées sous-multiples de la base servant a définir ces durées.

Le caractere approché de l'expression des durées a 1’aide d’états temporisés est parfois a
lorigine de contre-sens important. Considérons 'exemple de la figure 3.9 et répondons a la
question suivante : I’état (A3,B3) est-il accessible ?

Une mauvaise compréhension des états temporisés conduit a une réponse aflirmative. Le
raisonnement suivi est le suivant : avant la premiere minutel'c est recul "automate A passe de
I’état A1 a I’état A2 ; une minute depuis I'instant initial s’écoule et 'automate B passe de I’état
B1 a I’état B2 ; avant 1’écoulement de la premiere minute depuis la réception de c¢l'a est recu et
(A3,B3) est atteint. L’erreur dans ce raisonnement est la suivante : la premiere occurrence de m
depuis I'instant initial fait non seulement passer 'automate B de I’état B1 a 1’état B2I'mais elle
est aussi la premiere occurrence de m depuis la réception de cl'par conséquent elle fait passer
'automate A de A2 dans A4 et ’état (A3,B3) est inaccessible.

3.3 Reécapitulation

Nous avons défini dans ce chapitre deux macro-notations : les variables de controle et les états
temporisés. La premiere donne au programmeur un autre moyen de mémoriser de 'information
sur ’histoire du systeme. Dans certaines situationsI'l’utilisation des variables de controle conduit
a des programmes plus concis et plus proches des spécifications du systeme. La seconde macro-
notation permet de limiter le temps de stationnement dans un étatI'ce qui permet en utilisant
I'opérateur de raffinementI'd’exprimer des structures de type “chien de garde temporisé”. Etant
donné qu’elles peuvent étre toutes les deux traduites & ’aide des opérateurs de base du langage
Argoslelles ne modifient pas la forme des modeéles des programmes.
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Chapitre 4

ArgoLus : un langage mixte
impératif et déclaratif

L’objectif de ce chapitre est de définir un langage mélangeant au niveau source les langages
Argos et Lustre [JLMR94b]. Ce langage se nomme ArgolLuslil constitue un nouveau moyen de
description des automates booléensI'en combinant les avantages :

e De la programmation déclarative flots de données : un programme est un ensemble
d’équations qui établissent des relations entre les séquences infinies des valeurs des en-
trées et des sorties (les flots). Ces équations doivent étre vérifiées a chaque réaction du

programme ;
¢ De la programmation impérative a base d’automates paralleles et hiérarchisés.
L’idée a 'origine du langage mixte Argolus consiste a identifier dans les deux langages

des unités syntaxiques (ou blocs) équivalentes du point de vue sémantique pour pouvoir les
interchanger : un bloc Lustre pouvant étre utilisé comme un bloc Argos et inversement.

Pour définir formellement le langage Argol.us nous suivons la démarche suivante :

o Dé&finir les sémantiques des deux langages dans un style commun ;
e Inclure dans ces sémantiques la notion de blocs ;
e Modifier chaque sémantique pour prendre en compte la possibilité d’importer un bloc de

I’autre langage.

Intuitivementl'la sémantique d’Argolius est obtenue par une union des sémantiques d’Argos
et de Lustrel'ce qui permet d’assurer la préservation dans le langage mixte des sémantiques des
langages qui le composent.

Le plan suivi dans ce chapitre est le suivant :

o La section 4.1 présente le langage Lustre. La sémantique de Lustre est présentée sous une
forme différente de celle d’Argos qui convient mieux au style flots de données du langage.
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Figure 4.1: flots de données : forme équationnelle et réseau

o La section 4.2 présente une sémantique flots de données du langage Argos équivalente a la
forme plus opérationnelle présentée dans le chapitre 2.2 ;

o La section 4.3 présente le langage Argolus en donnant : des considérations intuitives sur
le langage mixte et les différentes étapes qui conduisent a la définition de sa sémantique
comme 'union des sémantiques flots de données d’Argos et de Lustre ;

o La section 4.4 présente un exemple de systeme réactif décrit en utilisant le langage mixte
ArgoLus et discute des apports du langage mixte par rapport aux deux langages qui le
constituent ;

o La section 4.5 présente une solution possible pour mettre en ceuvre la définition du langage
ArgolLus. Cette solution consiste & traduire structurellement tout programme ArgoLus en
un programme Lustre ;

o La section 4.6 conclut ce chapitre et présente des travaux proches de ceux présentés dans
ce chapitre.

4.1 Le langage déclaratif flots de données Lustre

Des présentations détaillées de Lustre — plus adaptées & une initiation a ce langage que la
présentation qui suit — peuvent étre trouvées dans [CHPPS7TIHCRPI1bI'HCRPI1a].

4.1.1 Présentation informelle du langage Lustre
Le style de programmation flots de données

Pour programmer des systemes réactifsl'le langage Lustre propose une approche flots de don-
nées [Kah74]. Dans cette approchel'un systeme est constitué d’un réseau d’opérateurs agissant
en parallele au rythme de leurs entrées. Un programme Lustre peut &tre vu comme la transcrip-
tion textuelle d’un tel réseau : des identificateurs sont associés a certains “fils” du réseau et les
relations entre ces identificateurs sont représentées par des équations (cf. figure 4.1).

Pour décrire des systemes réactifs a partir du modele flot de donnéesl’ Lustre adopte
I’hypothese de synchronisme : les opérateurs du réseau sont des primitives idéales dont la “tra-
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versée” par le flot des données prend un temps nul. Cette approche permet d’introduire de
fagon tres simple une dimension temporelle. Les entrées du réseau sont interprétées comme des
fonctions d’un méme “temps” de référence ; puisque la traversée des opérateurs prend par hy-
pothése un temps null'la valeur des sorties est instantanément disponible. Les sorties sont donc
des fonctions du méme temps de référence que les entrées. Dans 'exemple de la figure 4.11cela
revient a interpréter chaque variable comme une fonction du temps :

<C
o~
>
—~
o~
~—

2Y(1) + (1)
W(t) = X(1)+1

L’approche flot de données n’est intéressante que s’il est possible de faire référence au passél’
c’est-a-dire introduire des “retards” dans le réseau (I’équivalent des bascules dans un circuit
logique). Ceci est possible en Lustre grace a 'opérateur de mémorisation pre. En interprétant
son argument comme une fonction du tempsl'“Y = pre X” peut étre vu comme la fonction :

VA0 Y(t) = X(t-1)

L’introduction de retards pose le probleme de la valeur d’un flot a I'instant initial. Pour initialiser
correctement les flotsl'le programmeur dispose de 'opérateur binaire -> ; par exemplel pour
“Z = X -> Y’I'nous avons :

2(0) = x(0)
VA0 Z(t) = (1)

Ces deux opérateurs permettent d’écrire des définitions récurrentes. Par exemplel'I’équation
N =0 -> pre N + 1 décrit la suite des entiers naturels.

Nous précisons a présent les notions de flotsI'et les opérateurs Lustre sur ces flots.

Flots et opérateurs sur les flots

En Lustrel'une expression de type 7 dénote une suite infinie de valeurs du type 7l'appelée flot.
(C’est la suite des valeurs de I’expression a chaque réaction du programme — on emploie plutét
en Lustre le terme d’instant —.

Les types booléenI'entier et réel sont prédéfinis. Les constantes de ces trois types s’écrivent
de maniere habituelle. Si ¢ est une constantel'c dénote la suite infinie de ¢ ; par exemplel'la
constante entiere 1 dénote la suite (1,1,1,--).

Les opérateurs arithmétiques et logiques habituels sont prédéfinis. Un opérateur OP de

TL X Tg X -+ X T, dans 7 opere point a point sur les suites infinies de ces types. Par exemple :
Si X = ($17$27"'7$i7"')
et Yy = (3/173/27“‘73/2'7“‘)

alors X +Y = (z14+y,22+v2, 2+, )
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Le langage possede deux opérateurs qui permettent de manipuler les flots globalement :

o L’opérateur pre permet de décaler une suite dans le temps :
si X = (z1,29, -+, ---) alors pre X = (L, 21,22, -, ;).

1 dénote une valeur indéfinie. Elle exprime le fait que la valeur d’une suite avant I'instant
initial n’a pas de sens. Nous supposons que cette valeur est absorbante pour tous les
opérateurs sur les valeurs.

e L’opérateur -> permet d’initialiser un flot :
si X =(z1,20, -,2,-) et Y = (y1,92, -, ¥i, - -) sont deux flots de méme typel'alors
X >Y = (90173/27“‘73/2'7“‘)

Cet opérateur permet d’initialiser correctement les suites de valeurs définies par un opéra-
teur pre.

Equations

Un programme Lustre permet de définir des flots de sorties a partir de flots d’entrées etI'éventuel-
lementl'de flots intermédiaires (variables locales). Toute variable id définissant un flot de sortie
ou locall'est définie par une équation de la forme td = exp. Les expressions sont construites avec
des constantesl'des opérateurs sur les valeurs et sur les flotsI'mais aussi des variables locales et
des entrées. La sémantique intuitive d’une équation est donnée par les principes suivants :

Principe de substitution : il y a synonymie compléte entre I'expression et la variable. En
particulierI'dans toute expression il est possible de remplacer la variable par 'expression
qui la définitI'et réciproquement. Il en découle naturellement que 'ordre des équations n’a
aucune incidence sur la sémantique d’un programme.

Principe de définition : le comportement de la variable est complétement déterminé par
I'expression associée et le comportement des variables qui apparaissent dans cette expres-
sion. En particulierl'aucune information ne doit étre déduite de la maniere dont est utilisée
la variable dans les autres définitions.

4.1.2 Exemples de programmes Lustre simples
Interrupteur de lampe

Cet exemple est traité en Argos dans la section 2.1.

Ce programme prend en entrée un flot booléen comL qui indique & chaque instant si
I'interrupteur de la lampe est ou non commuté. II produit un flot booléen etat qui indique
a chaque instant si la lampe est éteinte (etat = false) ou allumée (etat = true). A l'instant
initiall'la lampe est supposée éteinte.

Nous mettons en évidencel'avec cet exemplel'une des différences avec Argos. En Argosl'le
méme exemple admet deux sorties qui sont les ordres d’extinction et d’allumage de la lampe.
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comL = true/etal := false /
ON = OFF

comL = true/etal := true

comL = falsefetal := true comL = false/etal := false

Figure 4.2: équivalent sous forme d’automate du nceud interrupteur

Une solution similaire en Lustre avec deux flots booléens pour sortiesI'correspondant aux deux
ordres d’émission est possibleI'mais ce n’est pas la solution “naturelle” qui correspond au style
de programmation Lustre.

node interrupteur(comlL : bool) returns (etat:bool);
let

etat = if comL then not (false -> pre(etat)) else (false -> pre(etat));
tel

L’opérateur conditionnel if _then_else opere point a point sur les flots.

Ce neeud Lustre est a rapprocher d’un automate a deux états (cf. figure 4.2) qui :

e Change d’états lorsque la valeur du flot comL est égale a true ;
o Met a jour la valeur de la sortie etat a chaque réaction du programme ;

e A pour état initial I’état O F'F.

Compteur d’occurrences

Cet exemple met en évidence I'utilisation de flots non booléens. Le systeme décrit est un compteur
généralisé d’occurrences d’un signal incrl'paramétré par une valeur initiale init et une valeur
d’incrément step. Ces deux parametres constituent deux des flots d’entrées du programme. Ce
sont deux flots entiers. Nous utilisons aussi un flot booléen reset qui indique si le compteur doit
étre réinitialisé dans 'instant courant. L’unique flot de sortie est un flot d’entier n qui donne la
valeur du compteur & chaque instant.

node compteur(init,step:int; reset,incr:bool) returns (n:int);
let
n = init -> if reset then init
else if incr then pre(n) + step else pre(n);
tel

4.1.3 Les horloges dans les programmes Lustre

Dans les deux exemples de programmes Lustre présentéslles flots d’entrées et de sorties portent
une valeur & chaque instant. Il n’y a pas comme en ArgosI'de notion d’absence d’un événement.
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Le mécanisme des horloges permet en Lustre de définir des flots qui ne sont définis qu’a des
instants particuliers. Ce mécanisme est surtout important lorsqu’on manipule des flots non
booléens. En effetIles valeurs portées par un flot booléen s’interpretent naturellement comme une
information sur son statut : true indique la présencel’alors que false indique "absence. Puisque
par la suitel'nous nous intéressons qu’aux systemes ayant des entrées et sorties booléennes —
pour montrer la faisabilité d’un mélange au niveau source d’Argos et Lustre — nous ne prenons
pas en compte le mécanisme des horloges. Par conséquentI'nous ne détaillons pas dans cette
présentation de Lustrel'ce mécanisme. Une telle présentation peut étre trouvée dans [Ray91].

4.1.4 L’appel de nceuds en Lustre

Le langage Lustre est un langage modulaire. Un programmel'appelé neeudlest constitué d’une
spécification d’interface — noms et types des parametres formels d’entrée et de sortie — et
d’un systeme d’équations définissant les sortiesI'et d’éventuelles variables localesI'en fonction des
entrées. Tout nceud Lustre peut étre réutilisé dans la définition d’un autre nceudI'sauf dans sa
propre définition. Une phase d’expansion permet d’éliminer — en recopiant le corps des noeuds
— tous les appels de noeuds qui se trouvent a l'intérieur de la définition d’un autre nceud. 1l
s’ensuit que la fonction sémantique est définie sur un noeud qui ne contient pas d’appel a d’autres
neeuds.

4.1.5 Contréleur de feux de voiture

Cet exemple est traité en Argos dans la section 2.3. Le programme Lustre admet les mémes
entrées que le programme Argos : TD, TI, cP, cAB, et cLP. Il est possible en Lustre de définir
I'exclusion mutuelle de ces cinq entrées par ’expression assert #(TD,TI,cP,cAB,cLP). Les
sorties du programme Lustre sont les états des cing feux de la voiturel'et non les ordres d’allumage
et d’extinction de ces feux. Le programme est construit a ’aide du nceud interrupteur défini
précédemment et d’un autre nceud nommé jafter. Ces deux nceuds sont tres souvent utilisés
lors de la programmation en Lustre.

Le nceud jafter (“just after”) prend en entrée un flot booléen et produit un flot de sortie
qui indique si 'instant courant suit directement un instant ou 'entrée était vraie. Il en découle
naturellement que la sortie est initialement fausse.

node jafter(x : Dbool) returns (s : bool);
let

s = false -> pre x;
tel

Nous donnons & présent le nceud principal.

node FEUX(TD,TI,cP,cAB,cLP : bool)

returns (veilleuses, codes, phares, longue_portee, anti_brouillard : bool);
var

codes_phares : bool;

ab_on : bool;

lpon : bool;
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let
assert #(TD,TI,cP,cAB,cLP);
ab_on = interrupteur(false, cAB);
lp_on = interrupteur(false, cLP);
veilleuses = if jafter(veilleuses) then (not TI and not TD)
else if jafter(codes phares) then TI
else TD;
codes_phares = if jafter(codes_phares) then not TI
else jafter(veilleuses) and TD;
codes = codes_phares and not phares;
phares = if jafter(phares) then (not TI and not cP)
else jafter(codes_phares) and cP ;
longue portee = phares and lp_on;
anti_brouillard = codes and ab_on;
tel

Le nceud interrupteur est utilisé pour mémoriser 1’état des boutons associés aux
anti-brouillard et aux longue-portée. Ces deux appels sont a rapprocher des appels a la pro-
cédure bouton_cond dans le programme Argos. Une variable locale codes_phares mémorise la
position de la manette dans laquelle soit les codesI'soit les phares sont allumés. Cette variable
est & rapprocher de I’état du méme nom dans le programme Argos. Les contraintes de fonction-
nement des anti-brouillard et des longue-portée s’expriment plus simplement qu’en Argos car
I’état des boutons est directement accessible grace aux variables ab_on et 1p_on.

4.1.6 Les erreurs possibles dans un programme Lustre
Les probléemes de causalité

Nous avons vu qu’en Argos un probléme de causalité survient lorsque le statut d’un événement
interne ne peut pas étre défini de maniere unique. La communication en Lustre se traduit par
I'utilisation a l’intérieur d’'un méme programme de variables qui sont a la fois définies par une
équationl’comme des sortiesl et utilisées en partie droite d’une équationl’comme des entrées.
Les valeurs de ces variables locales ne sont pas définies par ’environnementl mais par le pro-
gramme lui-méme. Ce sont elles qui établissent les communications entre différentes parties du
programme. C’est aussi une diffusion synchronel'car & chaque instant la valeur d’une variable
est unique et peut étre lue par toutes les autres composantes du programme.

Une mauvaise utilisation du mode de communication se traduit par I’impossibilité a un instant
donné de définir la valeur d’une variable de maniere uniquel'soit parce que I’équation qui la définit
n’admet pas de solutionI'soit parce qu’elle en admet plusieurs.

Considérons par exemple les deux programmes Lustre suivantsI'qui sont deux équivalents pos-
sibles aux programmes donnés pour illustrer les problemes de causalité en Argos (cf. figure 2.8).
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node plusieurs sol(e : bool) returns (s : bool);
var a,b : bool;
let
s = e and a ;
a = e and b;
b = e and a;
tel

Ce systeme d’équations booléennes admet deux solutions quand e est vrail'les valeurs des
variables locales a et b ne sont donc pas définies de maniere unique. En revanchel'dans 'exemple
suivantl'le systeme d’équations quand e est vrail'n’admet pas de solution.

node zero_sol(e : bool) returns (s : bool);
var a,b : bool;
let

s = e and a ;

)
1]

e and not b;
e and a;

o
1}

tel

On peut montrer qu'un systeme d’équations qui n’admet pas une solution unique est néces-
sairement bouclél'c’est-a-dire que la valeur d’une variable dépend instantanément d’elle-méme.
Pour simplifier sa sémantiquelle langage Lustre utilise un critére syntaxique qui permet de rejeter
tous les programmes qui contiennent des systemes d’équations bouclés.

Ce critere syntaxique est trop fortI'ce qui signifie qu’une fausse dépendance — dépendance
syntaxique — comme celle présente dans le programme suivant’conduit au rejet d’un programme
correct.

node faux probleme(e : bool) returns (s : bool);
var a,b : bool;
let

s = e and a ;
e and b and not b;
e and a;

(o]
non

tel

L’utilisation d’un critere approché de détection des problemes de causalité peut sembler
surprenantl'cependant :

e Lustre manipule des valeurs de type quelconque et la résolution d’un systeme d’équations
non booléennes est'dans le cas générall'un probléme indécidable. Le probleme est le méme
pour Argos lors de I'introduction dans le langage de données non-booléennes ;

o L’expérience de la programmation en Lustre montre que ce critére syntaxique est adapté
au style de programmation du langage. Autrement ditl'il y a peu de chances pour qu’un
programmeur Lustre écrive un programme quil'bien que correctI'soit rejeté. Nous verrons
plus loin toutefoisI'que cette détection syntaxique doit faire 'objet d’une attention parti-
culiere lorsque les programmes Lustre sont générés automatiquement — par exemplel'par
traduction structurelle de programmes Argos —.
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Les erreurs d’initialisation des opérateurs pre

Il existe en Lustre un type d’erreur qui n’a pas d’équivalent en Argos. Ces erreurs proviennent
d’une mauvaise utilisation des opérateurs sur les flots. Considérons le programme Lustre suivant :

node pb_initialisation(e : bool) returns (s : Dbool);
let

s = e and pre e;
tel

Lors de la premiere réaction du programmel'la sortie s est indéfinie. Par conséquentl ce
programme est incorrect. Pour le corrigerl'il faut initialiser correctement le flot défini par pre e.
Une solution est donnée ci-dessous :

node no pb(e : bool) returns (s : bool);
let

s = e and (true -> pre e);
tel

Il est possible de définir des criteres syntaxiques de détection de ce type d’erreurs. Ces
criteres sont tous trop forts : ils rejettent des programmes corrects. Pour cette raisonI'le compi-
lateur Lustre-V3 [Ray91] implémente un critere de détection dynamique exact. Pour simplifier
la, sémantique de Lustrel'nous présentons ici une détection syntaxique. Le critere utilisé est le
suivant : tout programme qui utilise dans une équation un opérateur pre non précédé immédia-
tement d’un opérateur -> est rejeté.

4.1.7 La sémantique flots de données de Lustre

La sémantique flots de données associe a un flot d’entrées un flot de sorties. Les flots d’entrées
et de sorties d’'un programme Lustre sont donnés sous forme de séquences infinies de mémoires.

La notion de mémoire

Une mémoire est une fonction partielle de ’ensemble des identificateurs vers I’ensemble des
constantes. Dans la suite du chapitrel'nous dénotons une constante par k. La fonction Def
appliquée a une mémoire permet d’identifier I’ensemble sur lequel elle est définie. Nous notons
Mem(Idf)I'I’ensemble de toutes les mémoires définies sur ’ensemble d’identificateurs Idf (ce
sont des fonctions totales sur Idf).

Un flot d’entrées (resp. de sorties) d’un programme Lustre est une séquence infinie de mé-
moires définies sur I’ensemble de ses entrées (resp. sorties)l'ou la iéme mémoire mémorise la
valeur des entrées (resp. sorties) lors la ¢éme activation du programme.

Nous définissons les opérations sur les mémoires suivantes :

o Affectation : o[k/idf]Tou 0 € Mem(Idf)['désigne une mémoire o’ € Mem(Idf U {idf})
définie par :
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o'(idf) =k
o'(idf") = o(idf') Vidf' # idf
e Concaténation : oy.02l'ot 09 € Mem(ldf1)I'ocy € Mem(Idf2) désigne une mémoire
o' € Mem(Idf1U Idf2) définie par :
o'(idf ) = oy (idf ) ssi idf € Tdf1\ Idf2
o'(idf) = oo(idf ) ssi idf € 1df2
La mémoire o9 est “prioritaire” par rapport a oy.
o Filtrage : 0|47, ot ¢ € Mem(Idf1)I'désigne une mémoire o’ € Mem(Idf1 N Idf2) définie
par :

o'(idf) = o(idf) ssi idf € Tdf1 N Idf2

La mémoire qui n’est définie en aucun point est notée oy. Une séquence infinie de mémoires
est notée : g109... 0, ...

Syntaxe abstraite et sémantique statique

Nous ne nous intéressons pas ici au probleme de vérification statique des types d’un programme.
Les types des variables manipulés par un programme Lustre n’apparaissent donc pas dans la
syntaxe abstraite.

Un programme Lustre est défini par trois ensembles de variables et une liste d’équations.
Les ensembles de variables définissent respectivement : I’ensemble des entrées du programmel’
I’ensemble de ses sorties et I’ensemble de ses variables locales.

Définition 4.1 Syntaxe abstraite des programmes Lustre

Pl == (In,Out, Loc, Eqs) Programme principal
Eqs == FEqFqs|Eq Liste d’équations
FEq = df = Fap Fquation

FExp == k|idf | Fxp-> Fxp

| pre( Fap) | Dataop(Fap, ..., Exp) Frpression

Pour définir les contraintes de sémantique statique qui s’appliquent a un programme Lustrel’
nous supposons définies les fonctions suivantes sur les listes d’équations. Ces fonctions sont
toutes illustrées sur la liste d’équations L donnée ci-dessous :

el = e2 -> pre(e3 or e4);
L =|e3 = e4orpre(el);
e4 = e3 -> pre(e2)

e IdfD et IdfU définissent respectivement ’ensemble des identificateurs définis par une liste
d’équationsl c’est-a-dire qui apparaissent en partie gauche d’une équationl'et ’ensemble
des identificateurs utilisés par les expressions qui apparaissent dans ces équations.

IdfD(L) = {el, &3, e4} IdfU(L) = {el,e2,e3,e4}.
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e NoCycle est un prédicat satisfait si et seulement si la liste d’équations n’est pas bouclée.
Elle I’est si et seulement si le graphe de la relation de dépendance binaire Rel entre identifi-
cateurs contient un cycle. Le couple (idf1,idf2) appartient a Rel si et seulement s’il existe
une équation de la forme idf1 = exp dans la listel'et si 1df2 est utilisé dans expl'excepté
le cas ou toutes les occurrences de idf2 sont a l'intérieur d’une expression argument d’un
opérateur pre.

NoCycle(L) = false car Rel= {(el,e2), (e3,e4), (e4,e3)}

e UDef est un prédicat satisfait si et seulement si les identificateurs ne sont définis qu’une
seule fois.

UDef(L) = true

e Pre0K est un prédicat satisfait si et seulement si toutes les occurrences de I'opérateur pre
sont précédées immédiatement de 'opérateur ->.

PreOK(L) = false

Les trois ensembles de variables qui définissent un programme Lustre ne sont pas indépendants
de la liste d’équations qui constitue le corps du programme. La contrainte statique (i) — donnée
ci-dessous — établit les liens entre ces différentes parties du programme. Les identificateurs
définis par la liste d’équations sont partagés entre variables locales et sorties. Les entrées doivent
faire partie des identificateurs utilisés par les équations mais ne peuvent pas étre des variables
locales. Enfinl tout identificateur qui apparait dans la liste d’équations doit faire partie d’au
moins un des trois ensembles de variables.

Un programme Lustre correct du point de vue de la sémantique statique a des ensembles
d’entrées et de sorties disjoints (cf. contrainte (i7)).

La liste d’équations doit de plus satisfaire 'absence de cyclel''unicité des définitions et la
correcte initialisation des opérateurs pre (cf. contraintes (7¢7)['(iv) et (v)).

Définition 4.2 Sémantique statique des programmes Lustre
Un programme Lustre (In,Out, Loc, Fqs) est correct du point de vue de la sémantique statique
st el seulement si

(i) Loc C IdfD(FEq¢s), Out = IdfD(Lq¢s) \ Loc, In C IdfU(Lgs)\ Loc,
InUOutU Loc O IdfD(L¢s) U IdfU(Lgs)

(it) InnOut =0
(i7i) NoCycle(Fgs)
(iv) UDef(Fqs)

)

(v) PreOK(Fqs)
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Sémantique flots de données du langage Lustre

Le but de la sémantique flots de données est de décrire un programme Lustre Pl comme une
“machine” qui construit une séquence infinie de mémoires de sorties a partir d’une séquence infinie
de mémoires d’entrées. Par conséquentI'une exécution du programme peut étre caractérisée par

" ... ol les o; sont des mémoires sur les entrées

A 1.2 n L1 2
le prédicat o; o7 ... 0" ... FPl:o,0; ... 0]
du programme et les o, sont des mémoires sur ses sorties.

La construction de la séquence infinie des mémoires de sorties est décrite de maniere cyclique.
Chaque cycle de calcul définit une réaction du programmel'la ieme mémoire de sorties étant
associée a la teme mémoire d’entrées de la séquence. Une telle mémoire de sorties ne peut
étre définie en considérant uniquement le programme et les valeurs courante des entrées a cet
instant. Elle dépend aussi d’informations héritées du passé. Le seul élément de mémorisation
d’un programme Lustre est l'opérateur pre. Par conséquentl'de la méme facon qu’en Argos la
mémorisation de ’histoire du programme se fait en conservant ’état courant des automatesl'la
mémorisation de I’histoire d’un programme Lustre s’effectue en conservant les dernieres valeurs
prises par les expressions opérandes des opérateurs pre du programme.

Nous ajoutons un parametre a l'opérateur pre pour conserver la valeur précédente de son
opérande. Les différents états d’un programme ne different donc que par les constantes associées
aux opérateurs pre.

Définition 4.3 Forme syntaxique des états du modéle d’un programme Lustre

pl == (In,Out, Loc,eqs)
eqs = eqeqs|eq
eq = idf = exp
exp = k|idf|exp->exp

| pre(exp, k) | Dataop(exp,...,exp)

Par extension de la notion d’état d’un programme Lustrel'nous pouvons parler d’état d’une
liste d’équationsI'noté eqsl'd’état d’une équationl' noté eql ou encore d’état d’une expressionl’
noté exp.

A linstant initiall'les expressions calculées par les opérateurs pre du programme n’ont pas
encore pris de valeur. Gréace a la correcte initialisation des opérateurs pre — imposée par la
sémantique statique — nous verrons que la valeur donnée a ces expressions a l'instant initial est
indifférente. Nous choisissons de les initialiser avec la valeur spéciale L.

Nous définissons I’état initial d’un programme Lustre Pl = (In,Out, Loc, Fqs) comme étant
égal a (In,Out, Loc, Init(Fqs))l'ou la fonction Init transforme les occurrences des opérateurs
pre de la forme pre( Fap) dans la liste d’équations F¢s en pre(Init(Ezp), L).

Le fait qu’a un instant ¢I'dans un état plI'le programme Pl associe & une mémoire d’entrées
o;T'la mémoire de sorties o, et atteint le nouvel état pl'Test noté par le prédicat o; - pl —Ze=pl’
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Ce prédicat est étendu :

o Aux listes d’équations o; F eqs —Z2-eqs’ ;

e Aux équations o; F eq —Z2—eq’.

Ces prédicats signifientI'en prenant pour exemple celui sur les listes d’équationsI'que dans la
mémoire o;'la liste d’équations egs est évaluablel' c’est-a-dire que tous les identificateurs dont
on utilise la valeurI'sont définis dans o; ; la mémoire o, est le résultat de cette évaluationl'et eqs’
définit le nouvel état de la liste d’équations apres cette évaluation.

Nous utilisons aussi le prédicat o; F exp —E—exp’ qui signifie que Pexpression exp est éva-

luable dans o,T'k est le résultat de cette évaluation et exp’ est le nouvel état de I’expression apres
cette évaluation.

Le programme principal

Vn>1, o Feqs” iqu”"’1 eqst = Init(Eqs)

1 42 n ol 2 n
oo ..ot .. I—(In,Out,Loc,Eqs).Uolom Toout ~ Tojour

[P1]

Le flot des sorties est construit cycle apres cycle. Pour le premier cycle d’activationI'l’état
courant est constitué par ’état initial du programme. Pour les cycles suivants['l’état courant est
donné par I'état du programme a la fin du cycle précédent.

La liste d’équations

o, Feq Z2eq  o05.0,F eqs L>eqs’
; [Eqgsl]
o Feqeqs =% eq eqs’
o eqs Zoseqs' 0.0 F eq —Zoeq
K3 q q K3 o q q [EqSQ]

'
o; Feqeqs T=%eseq eqs

Gréce aux contraintes de sémantique statiquel'les mémoires o;, 0, et o/ sont toutes définies
sur des ensembles disjoints. Par conséquentIl’ordre d’application de 'opérateur de concaténation
est indifférent.

Deux regles sont nécessaires pour permettre ’évaluation d’une liste d’équations dans
n’importe quel ordre. En effetl'll faut éventuellement retarder 1’évaluation d’une équation pour
que toutes les variables dont elle dépendI'soient disponibles dans la mémoire courante.

Une équation

o; Fexp Lexp
. oglk/idf] - [Eq]
o; Fidf = exp 2LV = exp
Une expression
[E1]

oitk 2k
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idf € Def(o;)
o; Fadf ~ZU) Gy

[E2]

Cette regle indique qu’il est possible d’évaluer une expression réduite a un identificateur si et
seulement si la valeur de cet identificateur est définie dans la mémoire courante.

'
o; Fexp Eexp/

k /Lt [E3]
o; Fpre(exp, k) —“—pre(exp, k')
(0iFeapy Soeapl)  (oi b expy Feap)) [F4]
o; b eap ->exp2 —Loeap?!
Vi < n. (o; b exp; Leacp;) k = Dataop(k!,..., k") (E5]

o; F Dataop(expi, ..., exp,) —“-=Dataop(exp),...,expl)

D’apres la regle [E3] et la forme de I’état initial d’un programmell’évaluation d’un opérateur
prel'lors de la premiere activation d’un programme Lustrel fournit toujours pour résultat la
valeur L. Grace a la regle [E4]T cette valeur n’est pas propagée si 'opérateur pre est “bien
gardé” par un opérateur d’initialisation (ce qui est imposé par la sémantique statique).

Restriction aux entrées et sorties booléennes

La sémantique ci-dessus est valable quels que soient les types des flots utilisés dans le programme
Lustre. Nous nous limitons par la suite aux flots booléens. Avec cette restriction'une mémoire
est une fonction partielle de I’ensemble des identificateurs dans ’ensemble {true,false,L}.
Puisque la valeur L n’est jamais propagéel'nous pouvons la remplacer indifféremment par true
ou false. Nous choisissons de la remplacer par true.

Grace a cette limitation aux flots booléensI'’ensemble des états possibles d’un programme
Lustre est fini. Il est par conséquent possible de définir "automate booléen modele d’un pro-
gramme Lustrel'en donnant par exemple un algorithme de calcul du modéle d’un programmel’
similaire a celui utilisé pour définir le langage Argos.
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4.2 Une sémantique flots de données d’Argos

Pour pouvoir définir la sémantique du langage mixte Argol.us comme une union des sémantiques
des deux langages qui le composentI'nous donnons a la sémantique d’Argos une forme semblable
a celle de Lustrel'd’ol le terme de sémantique flots de données d’Argos. Nous donnons a la fin
de cette présentationl'le lien entre la définition d’Argos par cette sémantique flots de donnéesI’
et celle donnée dans la section 2.2.

4.2.1 Syntaxe abstraite et sémantique statique

Pour définir la sémantique flots de données d’Argosl'nous faisons apparaitre dans la syntaxe
abstraite du langage la notion de programme principal et une notion de profil des programmes.

Définition 4.4 Syntaxe abstraite des programmes Argos

Pa == (In,Out, Ps) Programme principal
Ps = Ps||Ps Mise en paralléle
| Ps’ Déclaration d’événements internes
| Ra(Rq,...,R,) avec A € AS’C Raffinement paramétré par A
R == NIL|Ps
|
Définition 4.5 Contrainte statique sur les programmes principaux
Un programme principal (In,Out, Ps) est correct statiquement si et seulement si
(In=1I(Ps)) A (Out = O(Ps)) A (Inn Out = 0) |

Les fonctions Z et O sont respectivement définies en 2.3 et 2.4. Elles calculent ’ensemble
des événements utilisés soit comme entréesI'soit comme sorties a I'intérieur du programmel'sans
étre déclarés internes a celui-ci.

4.2.2 Sémantique flots de données d’Argos
Comme pour lustrelles valeurs des entrées et sorties du programmelc’est-a-dire leurs statutsI'sont
déterminés par des mémoires booléennes définies partiellement sur un ensemble d’identificateurs.

Nous utilisons pour définir la sémantique flots de données d’Argos les prédicats ¢ F m. et
ot/ m. définis comme suit :
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Définition 4.6

o 0 F m, est satisfait si et seulement si o est définie pour tous les événements utilisés dans
me, et la condition booléenne représentée par m. est satisfaite par les valeurs de o.

D'ot, o b m. <= (Va € m.T o(a) = true) A (VYo € m.™ o(a) = false)

o o I m. est satisfait si et seulement si o est définie pour tous les événements utilisés dans
me, et la condition booléenne représentée par m. n’est pas satisfaite par les valeurs de o.
D'ot, o tf m. <= (Va € m.T Um.™ (c(a) = true V o(a) = false))

A3a € m.T o(a) = false)V (Ja € m.~ o(a) = true)

Comme pour un programme Lustrel'une exécution d’un programme Argos Pa est caractérisée
par le prédicat o} 0? ... 0" ... F Pa: ol o? ... 0" ... ol les o; et ¢, sont respectivement
des mémoires booléennes sur les entrées et sorties du programme. Nous verrons plus loin quel'par

définitionI'ce prédicat n’est satisfait que si le programme ne contient pas d’erreur de causalité.

Lorsque pour une séquence infinie de mémoires d’entrées o} 02 ... o ... une erreur de causalité
est détectéelalors nous utilisons la notation o} o? ... ¢/ ... i/ Pa . Ce qui signifie qu’il n’est

pas possible de définir la séquence infinie de mémoires de sorties correspondantes.

Le comportement d’un programme principal face & une histoire d’entrées particuliere est
défini cycle apres cycle. Le prédicat ¢ + p Lp’ définit la réaction d’un programme Pa ou
d’une structure de programme Ps (un programme non principal) dans ’état p lors d’un cycle
ol les valeurs des entrées sont données par la mémoire o. La mémoire o’ contient les valeurs
des sorties du programme ; 1’état p’ est son nouvel étatI'utile pour calculer sa réaction au cycle
suivant.

Nous définissons trois opérations supplémentaires sur les mémoires :

¢ Elargissement : o—— Idf2I' ot 0 € Mem(Idf1)I' désigne une mémoire
o' € Mem(Idf1U Idf2) définie par :
o'(idf ) = o(udf) si wdf € 1df1
o'(idf) = k siidf € Idf2\ Idf1
¢ Elimination : o\ Idf2l'ot ¢ € Mem(ldf1)l'désigne une mémoire o’ € Mem(ldf1\ 1df2)
définie par :

o'(idf) = o(idf) si idf € Tdf1\ Idf2

¢ Concaténation avec priorité a true : o1 @ oxl'on 07 € Mem(Idf1)l'o; € Mem(1df2)
désigne une mémoire ¢’ € Mem(Idf1 U Idf2) définie par :
o'(idf) = o1(idf) si (idf € Idf1) A (idf & Idf2)

o'(idf) = oy(idf) si (idf € Tdf2) A (idf & Idf1)
o'(idf) = oy(idf) Vv oy (idf) si (idf € Tdf2) A (idf € Idf1)
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Le programme principal

Vn>1, o Fp» e pntl p! = init(Ps)

1 .2 n sl 52 n
otof ..o ... F(In,Out,Ps): o) o2 ... 07 ...

[Pa]

K3

Le calcul de la séquence infinie de mémoires de sorties s’effectue cycle apres cycle. Pour le
premierl'l’état courant est constitué par 1’état initial du programme (la fonction init est définie
en 2.6).

La mise en paralléle

o; Fpl Zspl’ o; Fp2 Z2sp2f P

o; Fpl||p2 ‘716—‘72>p1’||p2’

Une sortie est émise par le programme si et seulement si 'une des deux composantes ’émet.

Le raffinement

A(ge, me /0, qq) € T telle que o; - m,

g !
o Fr. 21

70 = 0y %zge~ O
O0ut = 00 Fzlse” Out R1)
o; b R(Q#]c,(lmmT)(rl’ .- .,Tn) M)R(qudqunj)(rl’ ERES) init(prog(rc)), R rﬂ)
V(QCa me/Oa Qd) el o; |7( me o5 e U—CW/C OOut = Oc™Falge Out [RQ]
o; b R(Q#]c,qlan)(rl’ RS rﬂ) UO—M>R(Q#]C#]mmT)(r1’ RS T’c, RS rﬂ)

Pour que ces régles soient completement définiesI'il faut prévoir le cas ol le sous-programme
raffinant un état est NIL.

[Nil]

o; Fnil 2 ongl

La déclaration d’événements internes

Yoy € Mem(Y), o;.0v Fp —Z=p/
Aoy € Mem(Y) telle que 050y Fp —Z=p/
Va €Y, oy(a) = true = o(a) = true
oy(a) = false = o(a) = false

Py Ay
La détection des problemes de causalité s’effectue de la méme maniere que dans la premiere
définition du langage Argos : pour toutes les hypotheses possibles sur le statut des événements
internesl'la réaction du programme est calculée ; la cohérence de chaque hypothese est vérifiée en
examinant la mémoire de sortie ; un probleme de causalité est détecté s’il n’y a pas une unique
hypothese qui est cohérente.

4.2.3 Liens avec la définition formelle d’Argos par construction du modele

La sémantique flots de données d’Argos définit le flot de sorties qui constitue la réponse du
programme & un flot d’entrées donnée. Lors de la définition formelle d’Argos (cf. section 2.2.4)I"
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nous avons présenté la fonction sémantique § qui associe a tout programmel'son modele. Celui-ci
contient toutes les réponses du programme aux différents flots d’entrées possibles. Il faut a présent
vérifier que ces deux facons de définir la sémantique d'un programme Argos sont cohérentes : étant
donnés un programme et un flot quelconque de ses entréesl'le flot des sorties qui constitue la
réponse du programme au flot d’entrées ne doit pas dépendre de la méthode utilisée pour le
définir. En particulierI'si ce flot d’entrées est tel que 'on détecte une erreur de causalité dans le
programmel'alors cette erreur doit étre détectée par les deux méthodes.

La cohérence des deux définitions formelles d’Argos est assurée par la propriété suivante :

Propriété 4.1
VPa € Pprincv

olo? ..ol ... F(In,Out,Ps) : oo ... 0" ... —
Vo > 1, p" Mp”"'l €T avec S( ) =(Q, qinit, T) et p* = init(Ps)
Jolo? ... Uf . telle que ol o? ... . (In,Out, Ps) — S(Ps) = ERROR

Dans cette propriétél'L est une fonction qui transforme un couple de mémoires booléennes
contenant une mémoire d’entrées et une mémoire de sortiesl'en une étiquette structurée —
mondme d’événements et ensemble de sorties —.

L’idée de la démonstration de cette propriété est de prouver le résultat intermédiaire suivant :

VpeQuoitp ey — p by

Cette propriété intermédiaire traduit la satisfaction du prédicat sur les états utilisé dans la
sémantique flots de donnéesl'en terme d’existence d’une transition dans le modele du programme.
Cette mise en correspondance est quasi-syntaxique.

4.3 Le langage mixte ArgoLus

4.3.1 Les étapes de la définition d’ArgoLus

L’idée a lorigine du mélange est la suivante : un neoeud Lustre dont les entrées et sorties
sont purement booléennes peut étre compilé sous forme d’un automate booléen qui peut étre
utilisé comme opérande d’une mise en parallele ou d’un raflinement dans un programme Argos.
Par exemplel'le programme de la figure 4.3 (a) dans lequel un nceud Lustre raffine I’état d’un
automate Argos modélise un systéme réactif parfaitement défini. Il suffit pour connaitre ce
systéme réactifl'de remplacer le nceud par son modele (cf. 4.3(b)). On obtient un programme
Argos dont le modele est donné par la figure 4.3 (¢).

Ce premier type de mélange qui consiste a intégrer des nceuds Lustre dans des programmes
Argos nous a donné l'idée du mélange inverse : intégrer des programmes Argos a 'intérieur de
neeuds Lustre. La symétrie n’est pas compléte puisqu’un programme Argos ne se compile pas en
un neeud Lustre. CependantI'l’automate obtenu par compilation du programme Argos se traduit
simplement en un ensemble d’équations qui forment un nceud Lustre.
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\ A node T(e : bool) returns (s : bool)
var after.e : bool ;
let

1

e/s
?

after e = false -> pre(after.e or e);

s = after_e and e;

tel
e (AY) ¢
(A’X). \_./. ®)
e/s
(¢)

Figure 4.3: intégration de nceuds Lustre a 'intérieur de programmes Argos

1l s’ensuit que les programmes Argolus peuvent avoir deux formes :

e Soit ce sont des programmes Argos qui contiennent des neeuds Lustre ;

e Soit ce sont des programmes Lustre qui contiennent des composantes Argos ;

Pour formaliser ces idées intuitivesI'nous commencons par définir dans chaque langage une
notion de bloc. Ce sont les unités syntaxiques de base qui pourront étre interchangées : un bloc
Lustre peut étre utilisé & la place d'un bloc Argos et inversement. Ces blocs concrétisent la
notion de sous-programme dans chaque langage. Ce sont :

o Des paquets d’équations en Lustrel'accompagnés d’un profil ;

o Des structures d’opérateurs en Argos (une certaine composition d’automates)l’accompa-

gnées d’un profil.
Ces blocs proviennent syntaxiquement :

e Des appels de noeuds en Lustre ;

o Des appels de procédures en Argos.

Nous commencons par présenter I'introduction de cette notion de bloc dans chaque langagel’
aussi bien au niveau syntaxique que sémantique. Nous présentons ensuite la définition formelle

du langage ArgoLus.
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4.3.2 Lustre avec structures de bloc

Nous définissons un bloc Lustre comme une liste d’équations a laquelle on attache un ensemble
d’entréesl'un ensemble de sorties et un ensemble de variables locales. Un tel bloc peut remplacer
une équation dans n’importe quel contexte. Au niveau de la syntaxe concretel'un bloc Lustre
est défini par un appel de noeud.

Définition 4.7 Syntaxe abstraite des programmes Lustre avec structures de bloc

Pl == (In,Out, Loc, Fqs) Programme principal
Eqs == FEqFEqs| Eq Liste d’équations

Eq == idf = Fap| Bl Equation

Bl == (In,Out, Loc, Fqs) Bloc Lustre

Exp == k|idf| Fxp-> Fap

| pre( Fap) | Dataop( Fap, ..., Exp) Frpression

Pour définir les contraintes de sémantique statique sur un programme Lustre avec structures
de blocI'nous commencons par étendre les fonctions définies sur les listes d’équationsI’au cas ou
une équation est un bloc.

e IdfD (ensemble des identificateurs définis par une liste d’équations) et IdfU (ensemble des
identificateurs utilisés par une liste d’équations) s’étendent de la maniére suivante :

Id£D(({n,Out, Loc, Egs)) = Out
IdfU((I{n,Out, Loc, Eqs)) = In

Les variables locales au noceud ne sont pas prises en compte par ces fonctions.

e NoCycle s’étend en prenant en compte les équations qui constituent le corps de chaque
bloc qui apparait dans le programme pour la définition de la relation Rel.

e UDef et PreOK s’étendent en prenant en compte les équations qui constituent le corps de
chaque bloc qui apparait dans le programme.

Pour ces trois dernieres fonctionsl'tout se passe comme si le programme Lustre était totale-
ment expansé.

Nous donnons les contraintes de sémantique statique en faisant référence a celles données
pour Lustre dans la définition 4.2.

Définition 4.8 Sémantique statique de Lustre avec structures de bloc

o La contrainte (t) doit étre satisfaite par chaque bloc Lustre qui apparait dans le programme.

o Les contraintes (1), (ii),(i17), (iv) et (v) doivent étre satisfaites par le programme principal.
|
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Notons que la contrainte (¢) qui impose aux ensembles d’entrées et de sorties d’étre disjointsl’
ne s’applique pas a tous les blocsI'mais seulement au programme principal. Cela traduit seulement
le fait que les listes de parametres effectifs d’entrées et de sorties d’un appel de nceud ne sont
pas nécessairement disjointes.

Pour définir la sémantique d’un programme Lustre avec structures de blocl'il suffit de rajouter
a ’ensemble déja définil'une regle qui prend en considération le cas ou une équation est un bloc.
Un bloc se comportant comme les équations qui le composentI'cette regle est la suivante :

o; Feqs —Zeseqs’

oi b (In,Out, Loc, eqs) M(In, Out, Loc, eqs’)

[BI]

4.3.3 Argos avec structures de bloc

Nous définissons un bloc Argos comme une structure d’opérateurs a laquelle on a attaché des
ensembles d’entrées et de sorties. Contrairement aux blocs Lustrel'l’ensemble des événements
internes au bloc n’apparait pas dans sa définition. En effetlil est possible en Argos de retrouver
cette informationI'grace a la présence d’un opérateur de déclaration d’événements internes dans
la syntaxe abstraite.

Un bloc Argos peut remplacer un opérande d’opérateur dans n’importe quel contexte. Au
niveau de la syntaxe concretel'un tel bloc est défini par un appel de procédure.

Définition 4.9 Syntaxe abstraite des programmes Argos avec structures de bloc

Pa == (In,Out, Ps) Programme principal

Ps == Ps||Ps Mise en paralléle
| Ps’ Déclaration d’événements internes
| Ra(R1,...,R,) avec A € AS’C Raffinement paramétré par A
| Ba Bloc Argos

R == NIL| Ps

Ba = (In,Out,Ps)

Pour définir les contraintes de sémantique statique d'un programme Argos avec structures de
blocI'nous commencgons par étendre les fonctions 7 (ensemble des entrées d'un programme) et O
(ensemble des sorties d’un programme) au cas ou un opérande est un bloc Argos. Nous avons :

I((In,Out, Ps)) = In
O((In,Out,Ps)) = Out
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Définition 4.10 La sémantique statique d’Argos avec structures de bloc

o Tous les blocs Argos (In,Out, Ps) qui apparaissent dans le programme doivent étre tels que

In =1I(Ps) et Out = O(Ps).

e Le programme principal doit en plus vérifier la contrainte In N Out = ).

De la méme maniere qu’en Lustrel'les parametres effectifs d’entrées et de sorties d’un appel
de procédure ne sont pas nécessairement disjoints.

La sémantique d'un programme Argos avec blocs est définie en ajoutant a 'ensemble des
regles données précédemmentIla regle suivante qui définit le comportement d’un bloc.

o; b ps —Ze—ps’

0,|Out

[Ba]
oi b (In,Out,ps) —2=——(In,Out, ps’)

4.3.4 Syntaxe et sémantique statique du langage ArgoLus

Au niveau de la syntaxe abstraitel’un programme ArgoLus a soit la forme d’un programme
Argosl'soit la forme d’un programme Lustre. Une liste d’équations peut contenir un bloc Argos
ou un bloc Lustre. De méme un opérande d’un opérateur Argos peut étre un bloc Argos ou un
bloc Lustre.

Au niveau de la syntaxe concretel'cette possibilité d’interchanger des blocs se traduit par la
possibilité d’appeler une procédure Argos a 'intérieur d’une liste d’équationslet inversementI'un
neeud Lustre comme opérande d’un opérateur Argos.

Définition 4.11 Syntaxe abstraite des programmes ArgoLus

Pal == (In,Out,Ps)| (In,Out, Locs, Eqs) Programme principal

Ps == Ps||Ps Mise en paralléle
| Ps’ Déclaration d’événements internes
| Ra(Ry,...,R,) avec A€ AS’C Raffinement paramétré par A
| Ba| Bl Bloc Argos ou Lustre

R n= NIL | Ps

Ba = (In,Out, Ps) Bloc Argos

Eqs == FEqFEqs| Eq Liste d’équations

Eq = idf = Fap| Bl| Ba Equation

Bl == (In,Out, Loc, Fqs) Bloc Lustre

Exp == k|idf | Exp-> Fxp

| pre( Fap) | Dataop(Fap,..., Exp) Frpression
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Afin de définir la sémantique statique du langage ArgoLuslI'nous commencons par étendre les
fonctions qui servent & exprimer les contraintes statiques de chaque langage aux blocs de 'autre
langagel'en commencant par celles du langage Lustre.

e IdfD et IdfU s’étendent aux blocs Argos de la maniere suivante :
Id£D(({n, Out, Ps)) = Out
IdfU((I{n,Out, Ps)) = In

e NoCycle s’étend en ne prenant pas en compte les blocs Argos présents dans la liste
d’équations pour la définition de la relation Rel.

e UDef s’étend en considérant que toutes les sorties d’un bloc Argos sont définies une et une
seule fois dans ce bloc.

La sémantique statique du langage Argos s’exprime a 1’aide des fonctions Z et . Ces deux
fonctions sont étendues aux blocs Lustre. Nous avons :

Z((In,Out, Loc, Egs)) = In
O((In,Out, Loc, Fqs)) = Out

Les contraintes de sémantique statique qui s’appliquent & un programme Argol.us dépendent
de la structure de celui-ci. S’ a la forme d’un programme Lustre alors il doit satisfaire celles
d’un programme Lustre avec structures de bloc. Les extensions apportées aux fonctions qui
apparaissent dans ces contraintes doivent étre prises en compte. InversementI'si le programme
ArgoLus a la forme d’un programme Argoslalors il doit satisfaire les contraintes de sémantique
statique d’un programme Argos avec structures de bloc. Il faut ajouter a ces premiers ensembles
de contraintes héritées de chaque langagel'des contraintes spécifiques au langage ArgoLus. Elles
s’expriment par les deux énoncés suivants :

e Tout bloc Argos a l'intérieur d’une liste d’équations doit étre fermél'c’est-a-dire que ses
ensembles d’entrées et de sorties doivent étre disjoints.

e Tout bloc Lustre a 'intérieur d’une structure d’opérateurs Argos doit étre fermél'c’est-a-
dire que ses ensembles d’entrées et de sorties doivent étre disjoints.

Ces deux contraintes ne sont pas indispensables & la définition d’un langage mixte fondé
sur Argos et Lustre. NéanmoinsI'elles permettent de simplifier considérablement la définition
d’ArgoLus et ne paraissent pas trop limiter ses possibilités d’utilisation. Seule la premiere de
ces contraintes est importante ; par symétrie nous imposons aussi la vérification de la deuxieme.
Cette premiere contrainte assure qu’un événement qui exprime des communications entre opé-
randes d’un opérateur Argosl'est déclaré interne par 'opérateur propre au langage Argosl'et non
par une déclaration de variables locales héritée du langage Lustre. Le programme donné par la
figure 4.4 est un exemple de programme que nous ne voulons pas considérer. kn effetI'bien que
¢ serve a faire communiquer deux automates Argoslil n’est pas déclaré interne par un opérateur
Argos. Nous verronsllors de la présentation de la sémantique du langage ArgolLusIles problémes
que pose 'existence de programmes de ce type.
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node incorrect ( el : bool) (s : Dbool); procédure T(el,e2)(s1,s2)
var i : Dbool

let
(i,8) = T(e1,i); :
tel Al i Bl

el/sl ; €2/52

(a2 ) E B

g

Figure 4.4: exemple de programme Argol.us incorrect

4.3.5 Sémantique flots de données du langage ArgoLus

Nous définissons la sémantique flots de données en effectuant I'union des regles qui définissent
la sémantique des deux langages avec structures de bloc. Ces regles n’ont pas besoin d’étre
modifiées. Nous présentons cependant par la suite les différents points qui auraient pu étre
source de modificationsl'et les raisons pour lesquelles ils n’en engendrent pas.

¢ Le retardement de I’évaluation des équations en Lustre.

Une convention prise lors de la définition de la sémantique flots de données du langage
Argos est que la valeur d’un événement est toujours définie lorsque celui-ci est utilisé. Cette
propriété est assurée par constructionl'grice en particulier a la facon dont sont traités les
événements internes. Ce n’est pas le cas en Lustrel'ot une équation peut dépendre d’une
variable qui n’est pas encore définie dans la mémoire courantel'd’otu la nécessité de prévoir le
retardement de ’évaluation d’une équation dans la sémantique flots de données de Lustre.

En ArgoLusI'une liste d’équations peut contenir un bloc Argos. Ce bloc peut utiliser
une variable définie par une équation qui le suit dans la liste. Il faut donc prévoir le
retardement de ’évaluation d’'un bloc Argos dans la sémantique d’ArgoLus. Il se trouve
que ce retardement est déja prévu dans la sémantique d’Argosl'grice a la définition des
prédicats o - m. et o I/ m. (cf. définition 4.6). En effetl'ces deux prédicats ne sont pas
satisfaits si un des événements utilisés dans le monéme n’est pas défini dans la mémoire
courante.

L’enrichissement de la mémoire courante lors de 1’évaluation d’une liste
d’équations en Lustre

En Lustrel'lorsqu’une liste d’équations est évaluée (cf. [Eqsl] et [Eqs2])I'la mémoire cou-
rante est enrichie apres chaque évaluation d’une équation. C’est de cette maniere que les
valeurs des variables locales apparaissent dans la mémoire courante. En Argosl'cette notion
d’enrichissement de la mémoire courante n’existe pas. Les événements internes sont trai-
tés d'une toute autre maniere. On suppose une certaine valeur aux événements internesl’
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on calcule la réaction du programme sous cette hypothesel puis on vérifie a posteriori la
cohérence de I’hypothese.

La contrainte de sémantique statique du langage Argolus qui impose que tout événe-
ment qui établit une communication entre deux automates Argos est déclaré interne par
I'opérateur Argosl'nous permet de conserver cette distinction entre les deux langages. En
effetI'si le programme de la figure 4.4 pouvait étre un programme ArgoLusI'le traite-
ment de la variable :I'qui fait communiquer les deux automates ArgoslInécessite la notion
d’enrichissement de la mémoire courante lors de I’évaluation des composantes d’une mise en
parallele. L’introduction de cette notion souleve de nombreuses difficultés liées a 1’absence
en Argos de contrainte statique imposant la définition unique d’une variable.

La réinitialisation d’une composante en Argos.

La sémantique de I'opérateur de raffinement du langage Argos fait intervenir une fonction
de réinitialisation des sous-programmes opérandes de 'opérateur. D’apres la syntaxe du
langage Argolusl'une telle composante peut étre constituée par un bloc Lustre. Il faut
donc définir la réinitialisation d’un bloc Lustre. En ArgosI'cette réinitialisation se fait en
deux étapes. La premiere étape consiste a calculer le programme associé a 1’état courant
de la composante a réinitialiser. C’est le role de la fonction proglelle élimine dans la forme
syntaxique de 1’état toutes les informations sur 1’état courant des automates. La seconde
étape calcule I’état initial de ce programme.

Nous allons voir si ce principe peut étre appliqué au langage Lustre. La deuxieme étape
a déja été définie : ’état initial d’un programme Lustre booléen s’obtient en ajoutant un
parametre a toutes les occurrences de l'opérateur pre du programmel’qui a pour valeur
true. Il reste a savoir s’il est possible de retrouver un programme Lustre a partir d’un état
quelconque de 'automate qui lui est associé.

La réponse a cette question est négative. La raison de cette impossibilité est liée a la regle
de sémantique de l'opérateur d’initialisation expl -> exp2. En effetl'd’apres la regle [E4]T
I'expression expl n’est pas conservée dans 1’état but car elle n’est d’aucune utilité pour la
suite de I’évaluation du programme.

Ce probleme peut se régler par une transformation syntaxique des équations Lustre pré-
sentes dans le programme ArgoLus. Dans chaque équationl'une expression de la forme
exp->exp’ est remplacée par if true -> pre(false) then exp else exp’

Lors de I’évaluation de 'opérateur -> la constante true va disparaitre. Ce n’est pas gravel’
car la fonction de réinitialisation associe le parametre true a 'opérateur pre restant. Par
conséquentI'c’est bien exp et non exp’T'qui est utilisée pour le calcul de la valeur initiale
de I’expression globale.

4.4 Un exemple de programme en ArgoLus

Cet exemple illustre 1'utilisation du langage mixte Argolus et nous permet de mettre en valeur
(cf. section 4.4.4) les apports de ce langage par rapport aux deux langages qui le constituent.
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OO M1 M?2 M3
e
O

Figure 4.5: ligne de montage

O

OO0

4.4.1 Présentation du systéeme a décrire

Le systeme décrit est une ligne de montage ot s’effectuent divers traitements sur des bouteilles.
Cette ligne de montage est composée des éléments suivants (cf. figure 4.5) :

e Un tapis roulant qui relie deux réserves de bouteilles ;

e Un bras manipulateur qui permet de prendre une bouteille dans la premiere réserve et de
la poser sur le tapis ;

e Trois machines disposées le long du tapis.

Au cours du passage sur le tapis roulantI'la bouteille doit subir trois types de traitement T1I'T2
et T3 réalisés respectivement par les machines M1I'M2 et M3. Un capteur de position en face
de chaque machine détermine I'instant ou une bouteille est en position pour subir le traitement.

La seule contrainte d’ordre qui doit étre respectée entre les différents traitements est la
suivante : le traitement T1 précede toujours les traitements T2 et T3.

Les machines M2 et M3 sont partagées entre plusieurs lignes de montage identiques. Par
conséquentl'elles ne sont pas toujours disponibles au moment ou une bouteille est en position
pour subir un traitement. Par contrel'il est possible de réquisitionner une machine lorsqu’elle est
disponiblel’ afin d’assurer qu’elle reste disponible pour la ligne de montage tant qu’elle n’a pas
effectué son traitement.

Le tapis roulant peut étre stoppél'c’est le cas lorsqu’une machine effectue un traitement. Son
sens de déroulement peut aussi étre inversél'c’est le cas par exemple si le traitement T3 a été
effectué avant T2.

Nous souhaitons décrire le controleur qui gere le lancement de chaque traitementI'la réqui-
sition des machines M2 et M3I'le comportement du tapis roulant et enfin le placement d’une
bouteille sur le tapis.

Pour gérer les problemes de disponibilité des machinesl' nous demandons a ce contréleur
d’appliquer la stratégie suivante :

o Deés que le traitement T1 est terminél'les machines M2 et M3 sont réquisitionnées des
qu’elles sont disponibles pour la ligne. Une machine n’est réquisitionnée qu’une seule fois
pour la méme bouteille ;
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e Maintien de la bouteille entre les positions 2 et 3I'tant que les deux traitements T2 et T3
n’ont pas été effectués. Libre choix est donné au controleur de bloquer la bouteille entre
une de ces positions ou de la faire osciller entre celles-ci.

Lorsque les deux traitements T2 et T3 ont été effectuésl'la bouteille doit étre amenée dans
la seconde réservel'et une autre bouteille doit étre posée sur le tapis.

Un interrupteur général permet de démarrer la ligne de montage et de la stopper. Lorsque la
ligne est démarréelle tapis est mis en marche de la premiere réserve vers la seconde. Lorsque la
ligne est stoppéel'le tapis roulant doit étre arrété. Le superviseur de la ligne doit 6ter du tapis
la bouteille en cours de traitementl'afin de replacer la ligne de montage dans sa position initiale.

4.4.2 Interface avec ’environnement

Les entrées du systeme sont :

e onoff : commutation de 'interrupteur général ;
e pos_i : présence d'une bouteille en position il'pour i € {1,2,3} ;
e finTi : terminaison du traitement Til'pour ¢ € {1,2,3} ;

e dispM¢i : disponibilité de la machine Mil'pour i € {2, 3}.
Ses sorties sont :

e debTi: démarrage du traitement Til'pour ¢ € {1,2,3};
e reqMi : réquisition de la machine Mil'pour ¢ € {2,3} ;
e stop : arrét du tapis roulant ;

e start : démarrage du tapis roulant ;

e nv : inversion du sens de roulement du tapis roulant ;

e poser : placement d’une bouteille sur le tapis roulant.

4.4.3 Programmation en ArgolLus

Ce systeme peut étre décrit en Argolus a 'aide d’une premiere opération de raffinement pour
exprimer le statut de la ligne de montage : sous-tension ou hors-tension. La figure 4.6 donne
I’automate de controle parametre de cette opération de raffinement. Lorsque la ligne est lancéel’
le tapis est démarré et une bouteille doit étre posée dessus.

Le comportement de la machine sous-tension peut se décrire en utilisant une nouvelle
fois 'opérateur de raffinementl pour exprimer les différentes phases du traitement de la bou-
teille : avant T1I'pendant T1 et apres T1. La figure 4.7 donne 'automate de controle de ce
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onof f/poser,
start

onof f /stop

Figure 4.6: automate de controle du premier raffinement

pos_1/debT1,
stop finT1/start

Apres T1

finT2T3 /poser

Figure 4.7: automate de controle du second raffinement

deuxieme raffinement. La présence de I’événement interne fenT27T3 indique la fin des traite-
ments T2 et T3. On suppose que lorsque cet événement est émisl'le tapis est en marchel'et va
de la premiere réserve vers la seconde. L’état Apres T1 est un état rafliné par une composante
qui gere la réquisition et le lancement des machines M2 et M3T'ainsi que 1’évolution du tapis.

Cette composante peut étre décrite en Argos ou en Lustre. Le style déclaratif du langage
Lustre nous semble plus adapté a cette descriptionI'c’est pourquoi nous présentons une solution
dans laquelle I’état Apres T1 est raffiné par un nceud Lustre. Les ensembles d’entrées et de
sorties de ce nceud sont respectivement :

o {pos2,pos3, finT2, finT3,dispM2,dispM3}T'

o {debT2,debT3,reqM?2,reqM3, stop, start,inv, finT2T3}.

Nous appelons ce nceud T2T3 puisqu’il assure le bon déroulement des traitements T2 et T3.

La figure 4.8 reprend I’architecture générale du programme Argolus qui décrit le controleur
de la ligne de montage. Il nous reste maintenant a décrire le nceud Lustre T2T3.

Le nceud Lustre T2T3 utilise plusieurs noeuds intermédiairesI'nous donnons leur spécification
avant de donner le corps du neceud principal.

e ControleM : controle une machine M d’apres les entrées pos, dispM et finT qui 'informe
respectivement de la bonne position de la bouteille sur le tapis pour la machinel'de sa
disponibilité et de la fin du traitement. En fonction de ces entréesl'les valeurs des sorties
reqM (réquisition de la machine) et debT’ (lancement du traitement) sont mises a jour.
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onoff/ ON
poser, start - ~N

onoff/
stop pos_1/

finT2T3 /poser

debT'1,

stop Apres T1

finTl/
start

(debT2,debT3, req M2, req M 3, stop, start, inv, finT2T3)
= T2T3(pos_2, pos3, finT2, finT3, dispM 2, dispM 3)

Figure 4.8: architecture générale du programme ArgoLus

e Tapis : contréle le comportement du tapis d’apres les informations suivantes : position
de la bouteillel' état des traitements T2 et T3. En fonction de ces entréesI'les valeurs des
sorties inv, stop et start (commandes du tapis) sont mises a jour.

e Apres2 : détermine si deux signaux ont déja été présents depuis l'instant initial jusqu’a
Iinstant courant (instant courant compris).

e Apres : détermine si un signal a déja été présent depuis I’instant initial jusqu’a I'instant
courant (instant courant compris).

Nous donnons la réalisation en Lustre des différents nceuds en commencant par le nceud
principal.

node T2T3 (pos_2, pos_3, finT2, finT3, dispM2,dispM3:bool)
returns (debT2,debT3,reqM2,reqM3,stop,start,inv,finT2T3:bool) ;
let
(reqM2,debT2) ControleM(pos 2,dispM2,finT2);
(reqM3,debT3) ControleM(pos_3,dispM3,finT3);
(inv,start,stop) = Tapis(pos_2,pos_3,debT2,debT3,finT2,finT3,finT2T3);
£inT2T3 = Apres2(finT2,finT3);

tel

Le controle des deux machines est assuré par deux appels au noeud ControleM. L’appel au
neeud Tapis gere le comportement du tapis. La fin des deux traitements est détectée lorsqu’une
occurrence du signal de fin de chaque traitement a été détectée.

Nous décrivons a présent chaque nceud utilisé dans T2T3.
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node ControleM(pos,disp,fin:bool) returns (req,deb:bool);
var M_a_etereq, M.afini : bool;
let
M_a_ ete req = Apres(req);
T_en cours = Apres(deb);
req = disp and not pos
and true -> (not pre(T_en cours) and not pre(M.a ete req)) ;
deb = pos and disp and true -> not pre(T_en_cours);
tel

Le traitement de la machine M peut étre lancé (sortie deb) si les trois conditions suivantes
sont réunies :

e Le traitement n’a pas déja été effectué ;
e La machine est disponible ;

e La bouteille est en position adéquate.

La machine est réquisitionnée si elle ne ’a pas déja étél'et seules les deux premieres conditions
sont réunies.

node Tapis(pos_2,pos_3,debT2,debT3,finT2,finT3,finT2T3:bool)
returns (inv,start,stop:bool);
var sens_1_vers 2 , T3_en_cours : bool;
let
sens_1 vers 2 = true -> if inv then not pre(sens_1_vers 2);
else pre(sens_1 vers 2);
else if start then true;
else pre(enmarche);
stop = debT2 or debT3;
start = finT2 or finT3;
inv = pos_2 and not (true -> pre(sens_1 vers 2)) or pos_3 and
not T3_en cours and (true -> pre(sens_1 vers 2)) and not finT2T3;
T3_en_cours = false -> (pre(T3_en cours) and not f£inT3)
or (not pre(T3_en cours) and debT3);
tel

Le tapis est arrété des qu’un traitement est lancé. Il est remis en marche des qu’un traitement
se termine. Nous supposons que 'ordre d’inversion de la direction du tapis est mémorisé lorsque
le tapis est arrété. La solution choisie fait osciller la bouteille entre les positions 2 et 3 tant qu’un
des deux traitements reste a effectuer.

node Apres2(el,e2:bool) returns (after2:bool);

var after_el,after e2 : bool;
let
after el = Apres(el);
after e2 = Apres(e2);

after2 = after_el and after_e2;
tel
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node Apres(e:bool) returns (after:bool);
let

after = e or (ff -> pre(after))
tel

4.4.4 Apports d’ArgoLus par rapport aux langages Lustre et Argos

L’apport du langage mixte ArgoLus le plus évident est I'introduction d’une structure de controle
hiérarchique a l'intérieur des programmes Lustre. Ce type de structuration est nécessaire pour
décrire bon nombre de systemes réactifsI'dont celui que nous venons de présenter. Cela ne
signifie pas qu’il n’est pas possible de décrire de tels systemes en Lustrel'mais seulement que leur
description n’est pas aisée. Par exemplel'la description en Lustre de la ligne de montage utilise
de nombreuses variables booléennes servant a coder les différents modes. Ces variables doivent
étre passées en parametres de tous les noeuds et doivent étre prises en compte pour la définition
des sorties. Nous verrons dans la section 4.6 que le besoin en structures de controéle hiérarchiques
dans un langage déclaratifl’ correspond a un besoin reconnu dans la communauté des langages
synchronesl puisque un mécanisme de séquencement de tiches a été introduit dans le langage

Signal [RG94].

Néanmoins "apport du langage Argol.us ne se limite pas a cet aspect puisqu’il permet :

e De résoudre plus facilement certains types de communication en utilisant des variables
d’états plutot que la diffusion d’événements internes. Si par exemplel'on essaie de program-
mer en Argos le nceud T2T3lalors la description du comportement du tapis fait intervenir
des communications complexes entre la composante qui détecte la fin des deux traitements
et celle qui détecte si le traitement T3 est ou non en cours ;

¢ D’utiliser pour décrire une composante de base du programme (non structurée) soit le style
déclaratif de Lustrel'soit la description en automate. Reprenons I’exemple précédentl'le
neeud after2 qui détecte la fin des deux traitements s’exprime de facon moins élégante par
un automate Argosl'car on est obligé de distinguer quatre états qui mémorisent 1’état de
chaque traitement. A 'opposélle nceud Lustre ControleM s’exprime lui aussi facilement par
un automate Argos (cf. figure 4.9). Par conséquentllibre choix est laissé au programmeur
de choisir le style de description qui lui convient le mieux.

4.5 La mise en ceuvre du langage ArgoLus

La solution que nous présentons consiste a traduire tout programme ArgolLus en un programme
Lustre équivalentl'en ce sens que les deux programmes réagissent de la méme fagon a toutes les
histoires d’entrées. Cette traduction permet d’utiliser le compilateur Lustre comme compilateur
ArgoLus. De plusTelle rend possible I'utilisation d’outils spécifiques a ’environnement Lustre.

La solution symétrique : traduction de tout programme ArgolLus en un programme Argos
équivalent'est aussi possible. Elle est présentée en détail dans [JLMR94a] et brievement dans la
section 4.5.3.
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procédure ControleM (disp, pos)(req,deb)

disp.pos/req l ldisp.pos/deb
M req

_—

disp.pos/deb

M non req

T en cours

T non fait

Figure 4.9: description Argos équivalente au nceud ControleM

La traduction des programmes ArgoLus en Lustre est basée sur :

o La traduction structurelle d’un programme Argos en un programme Lustre : les automatesl’
composantes de base des programmes Argosl'sont traduits en nceuds Lustre ; les opérateurs
Argos sont vus comme des opérateurs sur des neeuds Lustre ;

e La transformation d’un nceud Lustre en un nceud “réinitialisable”. L’opérateur de raffi-
nement du langage Argos introduit les notions d’activité et de réinitialisation d’un nceud.
Ces nouvelles notionsI'pour étre prises en compte de maniere structurellel'nécessitent la
modification des nceuds Lustre qui apparaissent dans le programme Argol.us.

Nous commencons par présenter la traduction d’un programme Argos en un programme
Lustre. Les détails de cette traduction sont présentés dans ’annexe A. Nous ne donnons ici que
les idées intuitivesl'illustrées par des exemplesI'qui permettent de comprendre les principes de
la traduction. Cette présentation s’effectue en deux temps : traduction des programmes Argos
sans raffinementI'puis prise en compte de 'opérateur de raffinement. Elle se termine par 1’étude
du comportement de la traduction vis-a-vis du critere syntaxique de détection des problemes
de causalité en Lustre. Nous présentons ensuite la traduction d’un programme ArgolLus en un
programme Lustrel'puis brievement la traduction d’ArgoLus en Argos.

4.5.1 La traduction structurelle d’Argos en Lustre

La traduction est structurelle au sens ol le programme Lustre associé & un programme Argos
est obtenu en tenant compte de 'opérateur principal du programme Argos et des programmes
Lustre associés aux sous-programmes opérandes de cet opérateur.

Lorsque le programme Argos est un programme principall'le programme Lustre associé est
tel que leurs deux modeles sont équivalents : ils représentent le méme systéme réactif. Cette
équivalence peut étre formalisée par 1’égalité des ensembles de “traces” des automates modeles.
Une trace d’un automate est une séquence d’exécution dans laquelle on ne conserve que les
étiquettes.

Pour faciliter la présentation de la traduction'nous autorisons les appels de nceuds dans les
programmes Lustre produits (forme avant expansion).
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Figure 4.10: traduction d’un automate en Lustre

La traduction structurelle d’Argos sans raffinement en Lustre

Un programme Argos sans raffinement est soit un automatelsoit obtenu par une mise en parallele
de deux sous-programmesl’soit obtenu en déclarant un ensemble d’événements internes a un sous-
programme.

Nous commencons par définir 'application de la fonction de traduction a un automatel'puis
nous définissons le nceud Lustre équivalent a un programme Argos composél'a partir des noeuds
associés aux opérandes de l'opérateur de composition.

Traduction d’un automate

L’idée a la base de cette traduction consiste a associer une variable booléenne a chaque état.
Cette variable est vraie & un instant ¢ si et seulement si dans le programme Argos [’état est actif
a cet instant. Pour un état ¢ nous notons atq cette variable. Elle est définie par 'intermédiaire
de deux autres variables :

e entersq est vraie a l'instant ¢ si et seulement si dans cet instant une transition qui atteint
I’état ¢ est déclenchée ;

e exitsq est vraie a linstant ¢ si et seulement si dans cet instant une transition qui sort de
I’état ¢ est déclenchée (méme si c’est une boucle).

Les deux variables entersq et exitsq peuvent étre simultanément vraies. Cela signifie qu’a
I'instant ¢ une boucle sur ’état ¢ est déclenchée.

La relation suivante est alors vérifiée pour tout instant différent de ’instant initial :
atq = pre(entersq or (atq and not exitsq))

En effetT'on se trouve a un instant ¢ dans 1’état ¢ si et seulement si a I'instant précédentI'soit
une transition qui entre dans ¢ a été déclenchéel'soit ¢ était déja actif et aucune transition qui
sort de ¢I'sans étre une boucle sur ¢I'n’a été déclenchée.

La valeur de atq au premier instant d’activation dépend du statut de I’état ¢ dans I'automate.
S7il est I’état initial de 'automatel’alors la variable atq est vraie.

Le triplet de variables défini pour chaque étatI'constitue 'ensemble des variables locales au
neeud Lustre associé a un automate. Ces variables locales permettent de définir simplement les
équations des sorties de 'automatel'puisque comme le montre I’exemple qui suitl'il ne reste plus
qu’a coder les conditions booléennes dénotées par les mondémes d’événements. Le programme
Argos formé d’un seul automate donné par la figure 4.10 est traduit par le programme Lustre
suivant :
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Figure 4.11: exemple illustrant le codage en Lustre de la mise en parallele

node A(a,b,d : bool) returns (s, o : bool);
var atAl, atA2, entersAl, exitsAl, entersA2, exitsA2 : bool;

let
atAl = true -> pre(entersAl or (atAl and not exitsAl));
atA2 = false -> pre(entersA2 or (atA2 and not exitsA2));
enterslAl = atA2 and a and not b;
exitsAl = atAl and d;
entersA2 = (atAl and d) or (atA2 and b);
exitsA2 = (atA2 and a and not b) or (atA2 and b);
s = atAl and a;
o = atA2 and b;
tel;

La mise en paralléle

La seule difficulté pour traiter la mise en parallele est due a la sémantique statique de Lustrel’
qui impose la définition unique des sorties. Deux composantes d’un programme Argos pouvant
avoir des sorties communesl'la mise en parallele ne se traduit pas par de simples appels aux
nceuds associés a ses opérandes. L’idée pour résoudre ce probleme est la suivante : si les deux
opérandes ont la sortie 0 en communI'alors cette sortie est renommeée en ol dans un des appelsI’
en 02 dans 'autrel'et o est la disjonction de ces deux variables locales.

Considérons le programme Argos donné par la figure 4.11. Le nceud associé a 'automate A
est celui décrit précédemment. Nous supposons que celui associé a "automate B se nomme B. Les
deux composantes ont la sortie o en commun. Le nceud Lustre associé a ce programme Argos
est le suivant :

node par(a,b,c,d : bool) returns (s, o : bool);
var ol, 02 : Dbool ;
let

(s, o1) = A(a, b,d);
02 = B(c, d);
o = ol or 02;

tel;
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Figure 4.12: exemple illustrant le codage en Lustre de la déclaration d’événements internes

La déclaration d’événements internes

L’opérateur de déclaration d’événements internes permet en Argos de relier les occurrences
d’entrée et de sortie d’un méme événementlet d’éliminer du modele les informations portant sur
cet événement. La traduction en Lustre doit exprimer ces deux effets. Pour le premierlil se trouve
qu’en Lustre une sortie et une entrée qui ont le méme nom ne forment qu’une seule et unique
variableI'leurs occurrences sont donc automatiquement reliées. L’élimination des informations
portant sur les événements internes dans le modelel's’effectue en déclarant les variables associées
a ces événementsllocales au neeud.

Considérons le programme Argos de la figure 4.121si par est le nom du nceud Lustre associé
a la mise en parallelel'alors le noceud Lustre associé a ce programme est le suivant :

node int(a,b,c : bool) returns (o : bool);
var i: Dbool;
let

(i, o) = par(a,b,c,i);
tel;

Nous pouvons maintenant généraliser ces principes de traduction au langage Argos complet.

Généralisation a tout le langage Argos

Des qu'un programme Argos est construit a ’aide d’un opérateur de raffinementI'l’activité d’un
état ne se décide plus localementl'en examinant ’ensemble des informations propres a 'automate
auquel il appartient. En effetl’ outre les considérations locales du type : une transition qui
entre dans cet état a été déclenchée a l'instant précédentl'il faut prendre en considération des
informations globales du type : 'automate auquel I’état appartient a été interrompu a I'instant
précédent. Dans un tel casI'quelle que soit I’évolution locale de 'automate a I'instant précédentI’
tous ses états sont inactifs & 'instant courant.

Prenons pour exemple le programme de la figure 4.13. Supposons qu’a linstant :I'les états
actifs du programme soient C1 et A1l. A cet instantIl’automate A est actif alors que B ne I'est pas.
Si I’événement b est présentlalors automate A est interrompu et B est lancé. Par conséquent a
I'instant suivant C1 et tous les états de A seront inactifsI'et C2 et B1 seront actifs.
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Figure 4.13: introduction du raffinement dans la traduction d’Argos vers Lustre

Pour conserver une fonction de traduction structurelle d’Argos en Lustre — un nceud Lustre
est associé a chaque nceud de arbre abstrait du programme Argos — nous ajoutons a la liste
des parametres formels d’entrées des nceuds construitsI'trois parametres qui servent a mémoriser
I'information globale nécessaire au codage de I’activité des états d’un automate. Ces informations
sont synthétisées lors du codage d’un opérateur de raffinement. De plusl'lors de I’appel du nceud
associé au programme principall'ils sont instanciés avec des valeurs adéquates. Nous donnons
leur signification par rapport a leur utilisation lors du codage des états d’un automate.

e Le parametre initial est un flot booléen constant qui a la valeur vraie si et seulement
si 'automate est actif dans ’état initial du programme. Autrement ditI'’automate est a
I'intérieur d’états qui sont tous les états initiaux de leur automate. Par exemplel sur le
programme Argos précédentl'ce parametre doit étre vrai lors du codage de 'automate A et
faux dans le cas de B. Seul le parametre initial est un flot booléen constant.

e Le parametre reset est vrai a un instant donné dans deux situations :

— L’automate est inactif et est lancé dans 'instant courant ;

— L’automate est réinitialisé dans 'instant courant (une boucle est déclenchée sur un
état qui le contient).

e Le parametre kill est vrai & un instant donné dans deux situations :

— L’automate est actif et est interrompu dans 'instant courant ;

— L’automate est réinitialisé dans 'instant courant (une boucle est déclenchée sur un
état qui le contient).

Les parametres reset et kill peuvent étre simultanément vrais a un instant donné. Cela
signifie que automate est réinitialisé dans I'instant courant.

Par rapport a la traduction des programmes Argos sans rafinementI'nous identifions la no-
tion de programme principal pour pouvoir instancier une premiere fois le triplet de parametres.
Pour les opérateurs de mise en parallele ou de déclaration d’événements internesI'la seule modi-
fication engendrée par I’éventuelle présence d’opérateurs de raffinementlest liée aux triplets de
parametres. Dans les deux casl'les nceuds construits ne font que transmettre les valeurs recues
pour ces parametres'aux noeuds qu’ils appellent.
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Programme principal

Le nceud Lustre associé & un programme Argos principal est construit en deux temps. Tout
d’abordI'le nceud Lustre associé au programme est construit sans tenir compte du fait qu’il est
principal. Ce nceud a dans sa liste d’entrées le triplet de parametres {initial,reset,kill}. Il
est ensuite appelé en instanciant son triplet de parametres avec les valeurs {true,false,false}.
Ces valeurs initiales s’expliquent par la remarque suivante : tous les automates qui ne sont
sous aucun raffinement sont toujours actifs. Par conséquentl'ils ne peuvent étre ni lancésI'ni
interrompusI'ni réinitialisés. Des qu’un opérateur de raffinement est rencontrélles valeurs de ces
parametres sont modifiées.

On peut vérifier que grace a ces valeursl'le codage d’un programme Argos sans raffinement
est équivalent a celui présenté précédemment.

Le raffinement

Le codage en Lustre d’un opérateur de raflinement s’effectue en trois parties :

o Codage des états et des sorties de "automate de controle du raffinement ;

o Appels des nceuds associés aux sous-programmes raflinant les états de 'automate de
controlel’ en donnant des valeurs adéquates aux triplets de parametres {initial,
reset,kill} ;

o Résolution des problemes de sorties communes soit aux sous-programmes et a ’automate
de controlel'soit aux sous-programmes entre eux.

Ce dernier point est résolu de maniere similaire au probleme des sorties communes dans une
mise en parallele. Nous ne considérons a présent que des programmes qui ne contiennent pas de
tels problemes. Par conséquentI'seuls les deux premiers points ci-dessus sont détaillés.

Si Pautomate de controle n’est pas raflinél’alors seule la premiere de ces trois parties est
effectuée.

Les variables entersq et exitsq qui permettent respectivement de savoir si une transition
de I'automate de contréle qui atteint ou qui sort de I’état ¢ est déclenchéel'se définissent de la
méme facon que lors de la traduction d’un programme Argos sans raflinement en Lustre. Elles
ne tiennent pas compte des informations globales. La définition de la variable atq qui code le
statut d’un état & un instant donné doitI'ellel'étre modifiéeI'de maniere a prendre en compte ces
informations globales.

SiI’état g est un état initiall’alors I’équation qui définit atq est :

atq = initial -> pre ( ( ( entersq or
(atq and not exitsq)
)
and not kill
)

or reset
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L’état ¢ est actif a 'instant initial du programme si et seulement si ’automate auquel il ap-
partient est lui-méme actif a cet instant. Cette derniere information est donnée par le parametre
initial. Pour tous les autres instantsI'’état ¢ est actif & un instant donné si et seulement si
lors de 'instant précédent une des propositions suivantes est vraie :

1. Une transition de l'automate de contréle qui entre dans I’état ¢ (information locale) est
déclenchée et 'automate n’a pas été interrompu (information globale) ;

2. L’état ¢ était déja actifl’aucune transition de 'automate de controle qui sort de ¢I'sauf
éventuellement une boucleI'n’a été déclenchée (informations locales)I'et ’automate n’a pas
été interrompu (information globale) ;

3. L’automate a été lancé ou réinitialisé (informations globales).

Chacune de ces propositions est codée en une expression booléenne construite sur les variables
entersq et exitsq et les parametres reset et kill. En conservant le méme ordrel'nous avons :

1. entersq and not (kill and not reset)
2. atq and not (exitsq and not enterq) and not (kill and not reset)

3. reset

La disjonction de ces trois expressions booléennes se simplifie et donne 'expression argument du
pre dans I’équation qui définit la variable atq.

SiI’état g n’est pas un état initiall'alors ’équation qui définit atq est :

atq = false -> pre ( ( ( entersq or
(atq and not exitsq)
)
and not kill
)
and not reset

)

Dans ce casI'non seulement il est certain que ’état ¢ n’est pas actif a I'instant initiall'mais en
plusI'seules les deux premieres des propositions définies dans le cas précédent assurent activité
de I’état ¢ a 'instant suivant. En effetI'’état ¢ n’étant pas 1’état initial de son automatel'le
fait que ce dernier ait été lancé ou réinitialisé dans ’'instant courant n’affecte pas son activité a
Iinstant suivant.

Le codage de 'automate de controle étant établil'il faut a présent appeler les nceuds Lustre
associés aux sous-programmes en instanciant correctement les triplets de parametres. Si 'état
raffiné par le sous-programme n’est pas I’état initial de "automate de contrélel'alors le bon triplet
de parameétres effectifs est {false, entersq, exitsq or kill}. En effet tous les automates
qui sont sous I’état ¢gl'sans étre sous aucun autre opérateur de raffinementI'sont tels que :

o lls sont nécessairement inactifs & I'instant initial (d’ou le parametre initial instancié par
false) ;
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Figure 4.14: exemple illustrant la traduction d’Argos en Lustre

e Ils sont lancés si une transition qui entre dans I’état ¢ est déclenchée (d’ou le parametre
reset instancié par entersq) ;

e Ils sont interrompus dans deux situations : soit une transition qui quitte ’état ¢ est déclen-
chéel'soit ’automate de controle est lui-méme interrompu ou réinitialisé (d’ou le parametre
kill instancié par exitsq or kill).

Dans le cas ou 1’état ¢ est initiall'alors le bon triplet de parametres effectifs est {initial,
entersq or reset, exitsq or kill}I'puisque tous les automates qui sont sous cet étatI'sans
étre sous aucun autre raffinementI'sont tels que :

o Ils sont actifs & I'instant initial si et seulement si 'automate de controle est lui-meéme actif
a cet instant ;

e Ils sont lancés dans deux conditions : une transition qui entre dans I’état ¢ est déclenchéel’
ou Pautomate de controle est lui-méme lancé ou réinitialisé ;

e Ils sont interrompus dans deux situations : soit une transition qui quitte ’état ¢ est déclen-
chéel'soit ’automate de contréle est lui méme interrompu ou réinitialisé (d’ou le parametre
kill instancié par exitsq or kill).

Nous donnons un exemple de programme Argos construit al’aide de 'opérateur de raffinement
avec sa traduction en Lustre. Le programme Argos choisi (cf. figure 4.14) ne contient pas de
probleme de sorties communes a plusieurs composantes. Le programme Lustre équivalent est le
suivant :

node main(a,b : bool) returns (81,82 : bool);
let

(s1,82) = raffC(a,b,true,false,false);
tel ;

Le neud raffC est défini par :
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node raffC(a,b,initial,reset,kill : bool) returns (s1,s2 : bool);
var atCl,atC2,entersCl,entersC2,exitsCl,exitsC2 : bool;

let

tel;

atCl = initial -> pre ( ( ( entersCl or ( atCl and not exitsCl )
)
and not kill
)
or reset
);
entersCl = atC2 and b;
exitsC1l = atC1l and b;
atC2 = false -> pre ( ( ( entersC2 or
(atC2 and not exitsC2)
)
and not kill
)
and not reset
);
entersC2 = atC1l and b;
exitsC2 = atC2 and b;
s2 = atC2 and b;
s1 = raffA(a, initial, entersCl or reset, exitsCil or kill);

node raffA(a, initial,reset,kill :bool) returns (s1 : bool);
var atAl,atA2,entershAl,entersA2,exitsAl,exitslA2 : bool;

let

tel;

atAl = initial -> pre ( ( ( entersAl or ( atAl and not exitsAl )
)
and not kill
)
or reset
);
entersAl = atA2 and a;
exitsAl = atAl and a;
atA2 = false -> pre ( ( ( ( entersA2 or
(atA2 and not exitsA2)
)
and not kill
)
and not reset
);
entersA2 = atAl and a;
exitsA2 = atA2 and a;
sl = atAl and a;
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Les blocs Argos

Nous n’avons pas mentionné jusqu’a présent le cas des blocs Argos. Ceux-ci ne posent aucun
probleme particulier. Le nceud Lustre correspondant est simplement constitué d’un appel au
neeud résultat de la fonction de traduction sur le corps du bloc.

Adéquation de la traduction vis-a-vis de la détection syntaxique des problemes de
causalité en Lustre

La détection en Lustre des probléemes de causalité est effectuée par un critere syntaxique. Ce
critere est trop fort : il rejette des programmes pour lesquels il existe une unique hypothese
cohérente sur la valeur des variables. Cependantl'il est satisfaisant du point de vue du style de
programmation Lustre.

ToutefoisI'si les programmes Lustre sont produits automatiquementl'rien n’assure que ce
critere syntaxique soit toujours bien adapté. Il faut donc vérifier que les programmes Lustre
obtenus a partir d’Argos ne sont pas rejetés bien que corrects.

Nous rappelons la maniere dont les cycles sont détectés en Lustre. C’est le prédicat NoCycle
qui vérifie qu’il n’existe pas dans une liste d’équations de cycle dans la définition des valeurs des
identificateurs. Nous supposons ici que le programme Lustre est expansél'ce qui signifie qu’il n’y
a plus d’appel de neeud dans la liste d’équations. Une liste contient un cycle si et seulement si le
graphe de dépendances de la relation binaire Rel entre identificateurs en contient un. Le couple
(idf1,4df2) appartient & Rel si et seulement s’il existe une équation de la forme idf1 = exp dans
la listel'et si idf2 est utilisé dans expl excepté le cas ou toutes les occurrences de 2df2 sont a
I'intérieur d’une expression argument d’un opérateur pre.

Pour déterminer I’adéquation — ou l'inadéquation — des programmes Lustre obtenus par
traduction de programmes ArgosI'nous définissons une relation de dépendance R entre événe-
ments internes du programme Argos. Nous établissons ensuite les liens entre le graphe de cette
relation de dépendance et celui de la relation Rel utilisé pour détecter les cycles en Lustre.

Définition 4.12 Relation R

Soient Y Uensemble de tous les événements internes d’un programme Argos, T ['union des en-
sembles de transitions de tous les automates du programme. Nous définissons une relation R
incluse dans Y x Y.

(11,42) € R ssi I(q, mefo,q') € Ttelle que (2 € m.T Um,. ") A (il € o)

La traduction des programmes Argos en Lustre est telle que si le graphe de dépendance de
R contient un cyclel'alors celui de Rel en contient un aussi. La réciproque est elle aussi vraie.

La justification du lien entre les deux relations de dépendance est donnée par la forme des
équations qui codent les sorties d’un programme Argos en Lustre. En effetI'si on restreint la
relation Rel aux variables localesI"R et Rel contiennent exactement les mémes couples.

Ce lien entre Rel et R nous permet d’identifier syntaxiquement les programmes Argos qui
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Figure 4.15: exemple de programme Argos problématique

conduisent a des programmes Lustre rejetés des la vérification de la sémantique statique. Parmi
ces programmesl'se trouvent de maniere évidente les programmes Argos qui contiennent des pro-
blemes de causalité. En effetlles relations R associées a de tels programmes sont nécessairement
bouclées. Si elles ne I’étaient pasl'il serait possible de définir un ordre dans la définition des
valeurs des événements internes qui conduirait a une solution unique.

Se trouvent aussi parmi les programmes Argos qui conduisent a des programmes Lustre
incorrectsl'des programmes qui ne contiennent pas d’erreur de causalité.

Parmi ces programmes problématiques se trouve une classe qui en faitI'ne pose pas de véritable
probleme. Ce sont ceux qui expriment du dialogue instantané entre composantesl'sans utiliser
I'opérateur de raffinement. Le programme de la figure 4.15 est un exemple d’un tel cas.

Ce programme exprime une forme de dialogue instantané entre deux composantes : ’automate
A sur réception de el interroge 'automate B pour savoir s’il se trouve ou non dans I’état B1. Cette
interrogation s’effectue par I’événement interne b?. La réponse a cette interrogation se fait par
I’événement interne b!. Le programme équivalent en utilisant 'opérateur de raffinement est donné
par la figure 4.16.

Dans ce programme équivalentl'la relation R n’est pas bouclée car la dépendance entre b! et
b? a disparu.

D’autres formes de programmes problématiques existent. Les plus génants sont ceux dans
lesquels la présence d'un cycle dans R qui ne se traduit pas par un probleme de causalitélest
due & une configuration d’états inaccessible. Le programme de la figure 4.17 est un exemple
d’un tel cas. Le programme ne peut pas se trouver simultanément dans les états A2 et B2I
par conséquent le probleme de causalité sur les événements internes a et b n’est pas détecté.
CependantI'la présence d’un cycle dans la définition de ces événements internes conduit au rejet
du programme Lustre associé.

4.5.2 La traduction structurelle d’un programme ArgoLus en Lustre

Nous avons vu comment un programme Argos est codé structurellement en un programme Lustre.
Nous allons maintenant voir comment cette fonction de traduction peut étre étendue aux pro-
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Figure 4.16: programme Argos équivalent non problématique
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grammes ArgoLus. Un programme Argolus est composé soit d’une structure d’opérateurs ArgosI’
soit d’une liste d’équations Lustrel'dans lesquelles cohabitent appels de procédures Argos et ap-
pels de neeuds Lustre. Il pourrait sembler suffisant de traduire toutes les composantes Argos qui
composent le programme ArgoLusl'sans modifier les noceuds Lustre. Ce n’est pas le casl'il est en
effet nécessaire de modifier les noeuds Lustre qui font partie du programme Argolus.

Un nceeud Lustre plongé a Uintérieur d'un programme Lustre est toujours actif. Ce n’est pas
le cas d’un nceud Lustre plongé a I'intérieur d’un programme ArgoLus. En effetI's’il est sous un
raffinementI'son activité est conditionnée par 'activité de I’état qui le contréle. Sil’on se réfere a
la notion d’inactivité telle qu’on la concoit en Argosl'dire qu’un nceud Lustre est inactifl'signifie
que tout le reste du programme se comporte comme si ce noeud n’existait pas. Cela revient a
considérer qu’a un instant ou le noeud est inactifl'toutes ses sorties sont fausses. Par conséquent
le comportement d’un nceud dépend du fait qu’il est ou non actifl'et cette dépendance qui n’est
pas prévue dans le neeud initial doit étre prise en compte lors de la traduction d’'un programme
ArgoLus en Lustre. La prise en compte de cette possible inactivité des nceuds Lustre est ’objet
de la transformation que subissent les nceuds Lustre d’un programme ArgoLus.

L’activité d’un neeudl'comme activité d’'un automate dans un programme Argosl'n’est pas
une information localel' elle dépend des réactions de tous les automates a l'intérieur desquels
le neeud est placé. Nous retrouvons 1a I'utilité des trois parametres {initial, reset, kill}
introduits lors de la traduction d’un programme Argos en Lustrel'pour déterminer ’activité d’un
automate. Ils vont étre désormais utilisés pour le codage d’un automatel'mais aussi pour la
transformation d’un nceud Lustre. Le résultat de cette transformation est un autre noceud Lustre
qui a pour entrées supplémentaires les trois parametres en question.

De la méme maniere que pour la traduction des programmes Argosl'les programmes princi-
paux du langage ArgoLus doivent étre identifiés afin d’instancier une premiere fois le triplet de
parametres {initial,reset,kill}. Les valeurs initiales de ces parametres sont toujours don-
nées par {true, false,false}l'car tout automate ou tout nceud Lustre qui n’est sous aucun
raffinement est toujours actif.

Nceud (ou bloc) Lustre

De la méme manieére que pour la traduction d’Argos en Lustrel'nous avons introduit une
variable atq pour signifier 'activité d’un état a 'instant courant dans le programme ArgosI'nous
introduisons une variable atSleepllocale au neeud résultatI'pour signifier 'inactivité d’un neeud
Lustre a 'instant courant dans le programme Argolus.

L’équation qui définit cette variable est la suivante :

atSleep = not initial -> pre ( (kill and not reset)
or (atSleep and not reset)

)

En effetI'lactivité du neeud a l'instant initial est une information globale précisément codée
par le parametre initial. Pour tous les instants suivantsI'le nceud est inactif si et seulement si
a l'instant précédent une des propositions suivantes est vérifiée :

e A la fin de I'instant courantl'le nceud devient inactif et n’est pas réinitialisé;

o Le noeud est inactif et il le reste a la fin de 1’état courant.
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\ A node T(e : bool) returns (s : bool)
] var after.e : bool ;
i=T(e) let

after e = false — pre(aftere or e);

s = after_e and e;
tel

Figure 4.18: programme ArgolLus traduit en Lustre

Cette variable atSleep est utilisée pour modifier les équations qui constituent le corps du neeud : a
chaque instant ou atSleep est vraiel'tous les identificateurs définis par un neeud deviennent faux.
Par conséquentl'une équation de la forme id = exp devient :

id = if atSleep then false else exp’ (7)

Dans cette nouvelle équationll’expression exp’ n’est pas égale a exp. En effetl'une importante
conséquence de l'introduction du raffinement comme opérateur sur des noeuds Lustre est que ces
derniers peuvent dorénavant étre réinitialisés. Par conséquentI'si e est I’expression qui définit la
valeur d’une variable lors de la premiere activation du nceudl'alors a chaque fois que ce dernier
est réinitialisél'la valeur de cette variable doit de nouveau étre calculée & partir de 'expression
e.

En Lustrel'seul I'opérateur d’initialisation expl->exp2 permet de différencier ’expression
utilisée pour définir la valeur d’une variable lors de la premiere activation (expl) de celle utilisée
pour tous les instants suivants (exp2). D’apres la remarque précédentel’ exzpl doit aussi étre
I'expression utilisée pour calculer la valeur de la variable lorsque le nceud est réinitialisé. Par
conséquent dans ’équation (¢)I'exp’ doit prendre en compte cette possibilité de réinitialisation.
De maniere généralel'exp’ est le résultat de la fonction Reinit appliquée & exp. Cette fonction
transforme uniquement les expressions de la forme expl->exp2 en

Reinit(expl) -> if pre(reset) then Reinit(expl) else Reinit(exp2).

Considérons I’exemple du programme ArgoLus donné par la figure 4.18. Le programme Lustre
obtenu par traduction est le suivant :

node main(e : bool) returns (s:bool);
let
s = interne(e,true,false,false);
tel;
node interne(e,initial,reset,kill : bool) returns (s:bool);
var i : bool;
let

(s,1) = raffAB(i,e,initial,reset,kill);
tel;
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node raffAB(i,e,initial,reset,kill:bool) returns (s,i : bool)
var atA,atB,entershA,entersB,exitsA,exitsB :bool;
let

atA = initial -> pre ( ( ( entersA or
(atA and not exitsA)
)
and not kill
)
or reset
);
entersA = atB and e;
exitsA = atA and i;
atB = false -> pre ( ( ( entersB or
(atB and not exitsB)
)
and not kill
)
and not reset
);
entersB = atA and 1i;
exitsB = atB and e;
s = atB and e;
i = Tm(e,initial, entersA or reset, exitsA or kill);

tel;

node Tm(e,initial,reset,kill : bool) returns (i : bool)
var after_e,atSleep :bool;

let

atSleep = not initial -> pre((kill and not reset) or (atSleep and not
reset));
after e = if atSleep then false
else false -> (if pre(reset) then false else pre(after_e) or
pre(e));
i = if atSleep then false else after._e and e;
tel;

4.5.3 La solution symétrique : traduction d’ArgoLus en Argos

Il est aussi possible de traduire tout programme argolus en un programme Argos. Cette solution
est détaillée dans[JLMRO94a]. Elle est basée sur la traduction structurelle de Lustre en Argos.
Celle-ci est plus simple que la traduction inverse car ne se pose pas le probleme de I’existence dans
le langage traduit d’un opérateur qui n’a pas d’équivalent dans le langage cible. Ce probleme
se pose lors de la traduction d’Argos en Lustre avec 'opérateur de raffinement. De plus c’est
la présence de cet opérateurl’ qui engendre la modification des nceuds Lustre du programme
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ArgoLusT'lors de sa traduction en Lustre. Lors de la traduction des programmes Argolus en
Argoslles composantes Argos ne sont pas modifiées.

L’idée de la traduction structurelle de Lustre en Argos est la suivante. Tout d’abord les
programmes Lustre sont modifiés syntaxiquement de telle maniere qu’il n’y ait qu’'un seul opé-
rateur par équation. Il est alors possible d’associer a chaque équationl'en fonction de 'opérateur
qu’elle contientI'un automate qui définit le statut de la variable définie par ’équation. Tous ces
automates doivent ensuite étre placés en parallele — en utilisant I'opérateur Argos — et toutes
les variables locales au programme Lustre doivent étre déclarées internes.

Cette traduction permet de détecter de manieére exacte les problemes de causalité présents
dans un programme Lustre booléen. FEn effetl'il suffit de traduire ce programme Lustre en
programme Argos puis de calculer le modéle de ce programme.

4.6 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre la définition du langage mixte ArgoLus. Ce langage per-
met de décrire des automates booléens modeles de systemes réactifs en combinant les avantages
de la programmation déclarative flots de données et de la programmation impérative a base
d’automates paralléles et hiérarchisés. Sa définition est basée sur la possibilité d’interchanger
neeuds Lustre et procédures Argos a l'intérieur des programmes des deux langages. Par consé-
quentl'ce langage introduit une structure de contréle hiérarchique dans le langage Lustre. De
plusl'il est possible de choisir pour chaque composante du systeme réactif & décrirel'le langage
le plus adapté a sa description.

Pour mettre en ceuvre la définition d’Argolusl'nous avons choisi de définir la traduction
structurelle de tout programme ArgoLus soit en programme Lustrel'soit en programme Argos.
Ces traductions permettent d’utiliser les compilateurs respectifs de ces deux langages comme
compilateur ArgoLus. FElles reposent essentiellement sur la définition de traductions structu-
relles entre Lustre et Argos. Nous avons présenté en détail dans ce chapitrel'la traduction des
programmes ArgoLus en Lustrel'car c’est celle des deux qui est la plus difficile.

L’étude des traductions structurelles entre Argos et Lustre constitue un résultat a part entiere
de notre travail. FElles mettent en évidence les liens entre ces deux langagesI'et répondent a
I’objectif d’homogénéisation des environnements de programmation associés a ces langages. Fn
particulierl'il devient possible d’utiliser dans I’environnement du langage ArgosI'les outils de
I’environnement Lustre suivants :

e Le compilateur Lustre [Ray91]. Cette utilisation du compilateur Lustre comme compilateur
de programmes Argos doit faciliter 'intégration des données non booléennes dans le langage
Argos. En effetl'si cette intégration s’effectue en conservant cette possibilitél'alors la mise
en ceuvre de cette extension d’Argos sera immédiate ;

e Le systeme Lésar [Rat92] qui permet de prouver des programmes Lustre par la méthode des
observateurs. Cet outil est basé sur une représentation et une manipulation symboliques
des programmes — a ’aide de graphes de décision binaires — qui lui permettent de mettre
en ceuvre de maniere efficace cette méthode de vérification ;
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e Le compilateur sur circuit [Roc92] qui permet de produire du code pour une architecture
matérielle ;

o Le simulateur de programmes Lustre.

L’utilisation de ces outils est d’autant plus intéressante que la traduction structurelle d’Argos
en Lustre est tellel'qu’il est facilement possible de retrouver dans le programme Lustre obtenu
par traductionI'les informations pertinentes pour le programme Argos. Cette capacité a faire de
la “remontée dans le source” est un facteur positif qui favorise 'utilisation des outils Lustre a
partir de programmes Argos.

La définition d’ArgoLus telle que nous ’avons donnée s’étend tres facilement pour prendre
en compte des données non hooléennesI'a condition que celles-ci — entréesl'sorties ou variables
locales — soient uniquement gérées par des noeuds Lustre et par conséquentI'ne communiquent
pas avec des composantes Argos. En effetl'la sémantique flots de données de Lustre que nous
donnons est valide quel que soit le type des variables manipulées par le programme. La mise en
ceuvre du langage doit alors étre défini par la traduction structurelle d’ArgoLus en Lustre.

Le travail de définition du langage ArgoLus que nous venons de présenter est a rapprocher :

¢ Des travaux sur la compilation sur circuits du langage Esterel restreint aux signaux purs
(non accompagnés de valeurs)Ber91]. Ces travaux ont permis de définir une traduction
structurelle de ce sous-ensemble d’Esterel vers le langage Lustre. Cette traduction est as-
sez différente de la traduction structurelle d’Argos en Lustrel car on ne retrouve pas en
Esterel une distinction aussi nette qu’en Argos entre opérateurs et objets de base. On
trouve cependant dans cette traduction le fait que des signaux supplémentaires sont intro-
duits d’apres la structure du programme pour déterminer a chaque instant I’ensemble des
opérateurs actifs du programme. Ces signaux sont a rapprocher des triplets de parametres
introduits dans la traduction Argos vers Lustre.

o Les travaux sur le séquencement de taches en Signal [RG94]. Ces travaux sont une réponse
possible au besoin de structure de controle hiérarchique a I'intérieur des langages déclaratifs
pour la programmation des systemes réactifs. La solution développée en Signal consiste a
exprimer ce type de décomposition par 'introduction d’une notion d’intervalle qui permet
de délimiter D'activité d’une tache. Ces intervalles sont définis par des occurrences de
signaux. Les taches peuvent étre soit suspendues lorsque leur intervalle n’est pas actifI'soit
réinitialisées a chaque nouvelle activité de 'intervalle ;

o Les travaux sur le mélange du formalisme des Grafcets et d’Esterel développés par 1’équipe
dirigée par C. André & 'université de Nice.
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Chapitre 5

Le modele graphes
temporisés : vérification

Les graphes temporisés sont une forme d’automates avec variables étudiés depuis peu long-
temps [ACDI0]'pour modéliser des systémes fortement contraints par 1’évolution du temps. Les
intéréts de ce modele sont multiples :

e Le phénomene d’explosion du nombre d’états est réduit par rapport au cas des automates
booléens. En effetl'une des causes de ce phénomene est la présence dans les programmes
de structures de controle a base de compteursI'pour exprimer des durées. Dans une mo-
délisation en automates booléensl'les valeurs de ces compteurs sont mémorisées sous forme
d’étatsI'd’ou le probleme d’explosion lorsque plusieurs compteurs évoluent simultanément.
Dans un graphe temporisél'ces valeurs sont mémorisées par des variables. Il s’ensuit que
les limites pratiques d’utilisation des outils de vérification basés sur les automates booléens
sont repoussées par les outils qui opeérent sur les graphes temporisés ;

e Les données manipulées ne sont pas uniquement booléennesI'mais les actions effectuées sur
celles-ci sont suffisamment simplesl' pour que des résultats de décidabilité permettent de
définir des méthodes de vérification formelle de propriétés intéressantes. Parmi celles-ci se
trouvent les propriétés quantitatives temporelles temps réel. Dans cette caractérisationl’
temporelle fait référence a 'ordre d’exécution des actions du programmelalors que temps
réel fait référence a 'écoulement du temps entre ces actions. Si le systeéme considéré est un
controleur de passage a niveau automatiquel'de telles propriétés permettent par exemplel’
d’exprimer que la barriere est toujours fermée une minute apres avoir recu 'ordre de se
baisser.

Ces deux caractéristiques des graphes temporisés montrent que ce modele est un bon com-
promis entre les automates booléens et les automates interprétés généraux.

Nous présentons dans ce chapitre les graphes temporisés et leur vérification a ’aide de la
logique temporelle temps réel TCTL. La sémantique des graphes temporisés est définie en termes
de systemes temporisésl'qui ont eux-meémes une sémantique définie en termes de séquences de
pas. Sur ces séquences de pas est définie la sémantique des formules de la logique TCTL. Toute
la premiere partie du chapitre est consacrée a la présentation de ces différentes notions.
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DN (true) 1 {z} <9

(x=2)11

Figure 5.1: un exemple de graphe temporisé

Nous formalisons ensuite la notion de graphes temporisés modéles de systémes réactifs sur
laquelle nous travaillons dans cette deuxieme partie. Dans le chapitre suivantI'nous montrons
comment la sémantique du langage Argos peut étre définie en termes d’un sous-ensemble des
graphes temporisés modeles de systemes réactifs [JMO93].

5.1 Les graphes temporisés

Les graphes temporisés sont des automates étendus avec un ensemble de variables réellesT'appelées
horlogesI'dont les valeurs croissent uniformément avec le passage du temps. Une horloge peut
étre mise a zéro par un arc du graphe. A tout instant la valeur d’une horloge est égale au temps
écoulé depuis la derniere fois qu’elle a été initialisée. Une condition temporelle portant sur les
horloges est associée a tout sommet et a tout arc du graphe. Le systeme peut rester dans un
sommet tant que la condition associée a ce sommetI'son invariantlest vérifiée par les valeurs des
horloges. Un arc peut étre franchi si et seulement si les valeurs courantes des horloges satisfont
la condition associée a l’arc.

La figure 5.1 donne un exemple de graphe temporisé ayant une horloge z. L’invariant du
sommet 0 est la condition toujours vraiel'le systeme peut donc y rester indéfiniment. I’arc du
sommet 0 vers le sommet 1 est étiqueté par I’étiquette [1. Il peut étre franchi a tout instant car
la condition sur les horloges qui lui est associée est la condition toujours vraie. Lorsque cet arc
est franchil'T’horloge z est remise a zéro. Le sommet 1 a pour invariant la condition z < 2I'ce
qui indique que le systeme ne peut pas rester dans cet état plus de deux unités de temps. De
plus lorsque I’horloge z a atteint la valeur 2I'le systéme peut franchir arc qui le rameéne dans le
sommet 0.

Définition 5.1 Condition temporelle
Soit Hor un ensemble fini d’horloges prenant leurs valeurs dans R*. L’ensemble W(Hor) des
conditions temporelles sur Hor est défini par la grammaire suivante :

pu=true | hy <c|lhi—hy <c|p | YA
ou hl,hz EHOT,CE Z et <€ {<7§7>727:}‘

Une valuation v d’horloges est une fonction qui associe & chaque h € Hor une valeur de IR
L’ensemble des valuations est noté Val.
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Pour chaque 1 € U(Hor) et v € Vall'y(v) représente la valeur de la condition 1 évaluée en
v. La valuation v satisfait une condition ¥I'si et seulement si 1)(v) est vraie. On utilise alors la
notation v = .

Soient v une valuation des horloges de Hor et H un sous-ensemble de Hor; v[H := 0] est la
valuation qui associe a h la valeur 0 si h appartient & H et v(h) sinon.

Soient v une valuation des horloges et ¢ € IRT ; v+ est la valuation v’ telle que v'(h) = v(h)+t
pour tout h € Hor.

Définition 5.2 Les graphes temporisés

Un graphe temporisé GT est un quintuplet (S, sinit, A, H,Znv) ot
o 5 est Uensemble des sommets du graphe
o Sinie est le sommet initial du graphe

o AC SXU(H)xLx2" xS estl’ensemble des arcs du graphe. L est un ensemble d’étiquettes
quelconque. On note | un représentant de L. Un arc est donc défini par un tuple de la
forme (s5,0,, R, s). Les sommets sy et s, sont respectivement les sommets source et but de
Uarc. 1 est la condition que doivent satisfaire les horloges du graphe pour pouvoir franchir
Uarc. FEnfin, R est Uensemble des horloges a remettre a zéro lorsque Uarc est franchi.

o H est l'ensemble des horloges du graphe

e Inv:S — V(H) associe a chaque sommet du graphe son invariant. La fonction Inv doit
vérifier la propriété suivante :

Vse S,ve Val,t e RT, v+t | Znv(s) = v = Ino(s)

La sémantique des graphes temporisés est définie en termes de systémes temporisés.

5.2 Les systemes temporisés

Un systeme temporisé est un systéme de transitions étiquetées soit par un élément de LI'soit par
un réel strictement positif. Une transition étiquetée par un réel simule le passage du tempsIla
valeur du réel définissant la quantité de temps écoulé.

Définition 5.3 Les systémes temporisés
Un systéme temporisé ST est un triplet (Q, Ginit, 1) ot

o () est 'ensemble des états du systéme temporisé

o (init est Uétat initial du systeme
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e TCQx(LUTRT™) xQ estl’ensemble des transitions du systéme. FElles peuvent avoir
deuz formes : (qs, 1, qv) ou bien (qs,t,q) . Les états q5 et q, sont les états source et but
de la transition. | est une étiquette quelconque appartenant a L, t est un réel strictement
positif. Une transition étiquetée par | est dite instantanée, une transition étiquetée par t
est dite temporelle,

La relation de transition T satisfait les deux propriétés suivantes :

déterminisme des transitions temporelles Le systéme ne peut évoluer, depuis un état
donné et en un temps donné, que vers un seul autre état.

Vo,q',¢" € Q, VYt e R, (¢,t,¢) €T A (¢, t,¢")eT = ¢ =4¢"

additivité du temps Les transitions doivent exprimer la continuité du temps. Si le systéeme
peut €voluer d’un état q vers un état ¢' en t unités de temps, et de ¢’ vers ¢ en t' unités de
temps, alors il doit pouvoir €voluer de q vers " en t + 1 unités de temps. La réciproque doit
aussi étre vraie.

Vo, € Q, Yt,t' e RY,(3¢" € Q, (¢, t,¢") €T AN (", t',¢")eT)— (¢, t+t.¢)eT

I’ensemble des systemes temporisés est noté S7.

5.2.1 Sémantique d’exécution des systemes temporisés
L’exécution d’un systeme temporisé est une séquence de pas ou chaque pas a deux étapes :

o Le premier pas est une étape de “progression du temps”. Dans cette étape le temps
progresse d’une quantité finie. Cette étape peut étre réduite a une progression nulle du
temps.

e Dans la seconde étapelle systeme exécute au plus une action instantanée — franchissement
d’une transition instantanée —.
Un nouveau pas commence lorsque la seconde étape se termine.

Afin de modéliser les exécutions d’un systeme temporiséI'nous définissons les notions de pas
et de séquence de pas. Tout d’abordI'nous introduisons la notation : ¢ N ¢’ ol ¢ et ¢’ sont deux
états d'un systeme temporisé et ¢ est un réel positif. Cette relation modélise la notion d’étapel’
et est utilisée par la suite pour définir un pas d’exécution d’un systéme temporisé.

Soit (@, ¢init, T') un systéme temporisél’

e Pour tout ¢,¢' € Q,q 2 ¢ si g =q ous’il existe [ € L telle que (¢,l,¢") € T.

e Pour tout ¢,¢' € Q et t > 0Tg —— ¢ si (¢,t,¢') € T.

Notons que d’apres ces définitionsI'pour tout état ¢ql'gq 2 q.
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g to q+to 0 ¢ t1 @+t 0 ¢
0. o—s=o} o} of o
— —

xo(0) x1(o)

Figure 5.2: support d’une séquence

Pour tout état ¢ et tout ¢ € IRTT'q + ¢ désigne 1’état atteint par le systeme si dans 1’état ¢ on
laisse progresser le temps de ¢ unités de temps ; si t = 0I'¢’ = ¢I'sinon ¢ . q'. L’état ¢’ n’existe
pas nécessairement]’ mais lorsqu’il existel'il est unique grace a la propriété de déterminisme
temporel.

Définition 5.4 Pas d’exécution d’un systéme temporisé
Soit ST = (Q, Ginit, T) un systéme temporisé, pour tout q,q' € Q et t € RY, on définit :

q : q' si et seulement si q N g+tetqg+t N q.
On dit que q 5 q' est un pas de ¢ a ¢’ de durée t. [ ]

Définition 5.5 Séquence de pas

Soit ST = (Q, Ginit, T') un systéme temporisé, une séquence de pas o = qq s 0 B ... est une
suite infinie de pas. L’ensemble des séquences de pas de ST est noté X gp.
ot
Pour tout ¢ € @, on définit ¥ gp(q) = {q Bqr o o... € Yerlgo = ¢}, Uensemble des sé-
quences de pas qui ont ¢ pour état initial. [ |

Une séquence de pas est une séquence discrete. Par conséquentl elle ne modélise pas

I'exécution d’un systeme temporisél’un pas ¢ 5 ¢’ modélisant en fait le passage par tous les
états g + ' tels que t' < t. La notion de support d’une séquence prend en compte la densité
du domaine de temps. Elle définit I’ensemble de tous les états visités par une séquence de pas
donnée. Pour pouvoir définir un ordre sur cet ensemble d’états — 'ordre dans lequel les états
sont visités — le support d’une séquence étiquette chaque état ¢; + ¢ par le rang d’apparition de
q; dans la séquence. La définition suivante est illustrée par la figure 5.2.

Définition 5.6 Support d’une séquence

. \ . ’ 7 t t
Soit ST = (Q, Ginit, T') un systéme temporisé, pour toute séquence de pas ¢ = qq Eg o ... de

Y g, le support de o, noté x(co), est défini par :
xX(0) = Uiew xi(o), ot pour tout i € N, xi(0) = {(g; +t,7) |t e RT A t <4}, |

L’ordre total associé au support d’une séquence est ’ordre de gauche droite sur la figure 5.2.

Définition 5.7 Ordre total associé au support d’une séquence

. . ., P b t
Soit ST = (Q, Ginit, T') un systéme temporisé, pour toute séquence de pas ¢ = qq Eqgr o ... de

Y g7, Uordre total associé au support de o est noté <,. Il est défini par :

Vi,je N;t,t! e Rt (qi+6,1) =, (¢j+1,j)<=i<jVv(i=jAt<t). n
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5.2.2 Les systémes bien temporisés

Parmi les séquences de pas d’un systeme temporisél'certaines sont divergentes — le temps peut
progresser au-dela de tout instant — alors que d’autres sont convergentes.

Définition 5.8 Séquence divergente

. R ., , i t .
Soit ST = (Q, Ginit, T') un systéme temporisé, une séquence ¢ = qq g o> ...de Ygr est di-
vergente si pour tout t € RT, il existe i € IN tel que t < >_j<itj. L’ensemble des séquences
divergentes de ST est note A grp. [ |

On considere en général qu’un systeme temporisél’pour constituer une représentation ac-
ceptable de la réalitéI'ne doit pas comporter d’état a partir duquel toutes les séquences sont
convergentesl'c’est-a-dire a partir duquel le temps est “bloqué”.

Définition 5.9 Systéme bien temporisé
Soit ST = (Q, qinit, T') un systéme temporisé, ST est dit bien temporisé si tout préfive fini d’une
séquence de ST est préfive d’une séquence divergente. [ |

Notons que cette définition n’exclut pas qu’un systeme bien temporisé contienne des séquences
convergentes. Elle exclut les systémes qui contiennent au moins un état accessiblel'a partir duquel
toutes les séquences sont convergentes.

Nous verrons que les systemes bien temporisés jouent un réle particulier en ce qui concerne
la définition d’une méthode d’évaluation des formules d’une logique temporelle temps réel sur les
systemes temporisés.

Par extensionl'nous dirons par la suite qu’un graphe est bien temporisé lorsque le systeme
associé au graphe par la fonction sémantique est lui-méme bien temporisé.

5.3 Sémantique des graphes temporisés en termes de systéemes
temporisés

Soit GT = (5, Sinit, A, H,Znv) un graphe temporisé. On lui associe le systéme temporisé défini
comme suit :

o Les états du systeme sont des couples (s, v) ot s est un sommet de GT et v une valuation
de ses horloges ;

o L’état initial du systéme temporisé est le couple (Sinit, Vinie) OU Vinie est la valuation qui
associe la valeur 0 & toutes les horloges du graphe. Nous la désignons par la suite par 0 ;

o A partir d’un état (s, v) un arc (s,v, [, R,s;) du graphe peut étre franchi si les valeurs des
horloges satisfont la condition . L’étiquette de la transition ainsi définie est [I’son état

but est (s, v[R := 0]) (cf. regle [G1] ci-dessous) ;
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o Le systeme peut séjourner dans un sommet sl'le temps progressantI'tant que 'invariant
Inv(s) de s est vérifié par les valeurs des horloges (cf. régle [G2] ci-dessous).

FormellementI'la sémantique d’un graphe temporisé en termes de systémes temporisés est
définie par la fonction G.

Définition 5.10 Sémantique des graphes temporisés
Le systéme temporisé associé a un graphe temporisé GT = (S, S, A, H,Znv) est

g(GT) = (Qv%nith); ot

o ) ={(s,v)seS,ve Val|vETInv(s)}

-

® init = (Sinit,0)

o T est la relation de transition incluse dans Q x LUIRT x Q définie par les régles suivantes
(on note ¢ ——q' un élément de T) :

(857¢717R785) € A,’U |: ¢
(85,0) ——(sp,v[R:=0])

[G1]

v+t Inv(s)
(s,v) —t=(s,v+1)

[G2]

On vérifie aisément que cet ensemble de transitions satisfait les propriétés d’additivité et de
déterminisme temporel.

Remarquons que dans la regle [G1]I'la condition v[R := 0] = Znv(sp) est implicite du fait de
la, définition de ’ensemble Q.

Notons enfinl'que d’apres cette définitionl'les systemes temporisés obtenus sont telsI'que si ¢
est de la forme (s,v) et ¢ > 0 alors ¢ + ¢ est égal a (s, v + ) : la progression du temps s’effectue
toujours en restant dans le méme sommet.

5.4 La vérification des systémes temporisés

5.4.1 Principe général

La méthode de vérification présentée dans cette these est définie dans [HNSY92]. Elle est basée
sur la logique temporelle temps réel TCTL [ACDI90T'Alu91T'THNSY92]. TCTL est une extension
temps réel de la logique temporelle arborescente CTLIprésentée dans le chapitre 1.

La sémantique de CTL est définie sur les séquences d’exécution d’un automate modele d’un
programme. Celle de TCTL est définie sur les séquences d’exécution d’un systeme temporisé
modele d’un graphe temporisé (qui peut étre lui-méme le modele d’un programme).
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La méthode de vérification présentée repose sur I'existence dun algorithme de
“model-checking”. Cet algorithme permetl'étant donnés un graphe temporisé et une formule
o de la logique considéréel’de déterminer ’ensemble des états du systéeme temporisé modele du
graphel’'qui satisfont (.

Parmi les algorithmes de “model-checking” existantsl'deux approches peuvent étre distin-
guées :

¢ L’approche énumérative consiste & construire le modele et & évaluer la formule apreés
une énumération exhaustive de tous les états de ce modele. Les ensembles d’états sont
représentés en extension. Cette approche n’est possible que si le modele est fini.

e L’approche symbolique consiste & représenter les ensembles d’états par des prédicats
et a évaluer la formule sans construire le modele. Un des avantages de cette approche est
qu’elle peut s’appliquer aussi a des modeles infinis.

Dans le cas des systemes temporisésl 'approche énumérative ne peut pas étre appliquéel’
puisqu’elle impose que le modele soit fini.

Une solution dérivée de ’approche énumérative a été définie dans [ACD90OT'Alu91]. Elle repose
sur la construction d’un modeéle réduit modulo une relation d’équivalence entre les états. Cette
relation garantit que deux états équivalents ne peuvent pas étre distingués par les formules de
TCTL. Le modele réduit étant finil'l’évaluation des formules peut s’effectuer par application d’une
méthode énumeérative. L’inconvénient de cette solution est que la taille du modele construit croit
exponentiellement en fonction du nombre d’horloges du graphe temporisé ainsi que des valeurs
des constantes qui apparaissent dans ses conditions temporelles.

L’intérét de la méthode présentée est que Dalgorithme proposé est symbolique : il travaille
directement sur le graphe temporisé. Ici son cotit ne dépend ni du nombre d’horlogesI'ni des
valeurs des constantes qui apparaissent dans le graphe.

L’algorithme symbolique repose d’une part sur la caractérisation des opérateurs temporels
de TCTL comme des points fixes de fonctionnelles monotonesl'd’autre part sur 'utilisation de
contraintes linéaires pour représenter des ensembles d’états. L’idée de la caractérisation par
point fixe des opérateurs de TCTL consiste a étendre les fonctionnelles utilisées pour la logique
CTL. L’'une des difficultés est de passer d’opérateurs sur des séquences de pas discretes a des
opérateurs sur des séquences de pas continues. Le résultat de ce travail est la caractérisation
des opérateurs temporels de TCTL par des points fixes de fonctionnelles monotones lorsque le
systeme temporisé considéré est bien temporisél'd’ou I'importance de cette propriété pour les
aspects de vérification formelle.

L’algorithme symbolique de vérification des formules de TCTL sur des graphes temporisés
ainsi définil'est implémenté dans 'outil KRONOS [NSY91I'NSY92I'Yov93]. KRONOS implé-
mente aussi la phase de compilation de 'algeébre de processus ATP [NRSVIOT'NS9IT'NSY92I'
Nic92] vers des graphes temporisés.
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5.4.2 La logique temporelle temps réel TCTL

La version de TCTL que nous présentons est celle définie dans [ACD90]. Une facon simple
d’introduire le temps explicitement dans la syntaxe consiste a borner la portée dans le temps des
opérateurs temporels.

Considérons D'abréviation 3Cp de CTL. Cette formule est satisfaite dans un état ¢ si et
seulement s’il existe une séquence d’exécution issue de ¢l telle qu'un des états visités par la
séquence satisfait p. A l'aide de la logique TCTLTil est possible de borner dans le temps le
moment ou 'état qui satisfait p est rencontré le long de la séquence.

Par exemplel'la formule 3C<op de TCTL permet d’exprimer qu’il existe une exécution du
programme ou la propriété p est vérifiée avant 2 unités de temps.

Définition 5.11 Formules de TCTL
pu=plopleVeloTUg.p| |0 VUg.:p

Ou p est un prédicat de base sur les états, # est un symbole de relation dans l'ensemble
{<7§7>727:} et c € IN. u

Remarque 5.1
o Les opérateurs temporels non bornés sont définis en bornant leur équivalent par > 0.

o les opérateurs temporels bornés : VOu .0, 304 o, 0% o et YO4 . sont définis comme
des abréviations a partir des opérateurs Iy . et YUy . de la fagon suivante :

— VOu oo = (true YUy . @),
— 3Cu o = (true Uy . @),
— 30 cp = (VOx ),
— YOz o = (7304 cm ).

Les formules de TCTL sont interprétées sur les états d’un systeme temporisé. Comme pour
CTL (cf. section 1.3)I'un systeme temporisé satisfait une formule si et seulement si son état initial
la satisfait. Nous rappelons que la relation de satisfaction d’une formule par un état dépend de
la fonction d’interprétation des prédicats de base. Cette fonction est notée 7. La relation de
satisfaction d’une formule par un état est notée |=7.

La définition de cette relation nécessite de définir le temps écoulé depuis le début de
I'exécution d’une séquence ¢ jusqu’a un état ¢; + ¢t ou ¢; est un état de la séquence de pas
o. L’état ¢; + t pouvant apparaitre plusieurs fois dans la séquencel’on lui associe son rang
d’apparition dans la séquence.

Définition 5.12 Temps écoulé dans un état
ot
Soit ST = (Q, Ginit, T') un systéme temporisé, pour toute séquence de pas o = qq Eg s ...

m(q; +t,1), avec t € R, est le temps écoulé depuis gy jusqu’a la iéme occurrence de q; +t. La
fonction 7 est définie par :
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Définition 5.13 Sémantique des formules de TCTL

Pour un systéme temporisé ST = (Q, ¢init, 1), un état ¢ € Q, et une formule ¢ de TCTL,
la relation de satisfaction q |=7 ¢ est définie par induction sur la structure de ¢ de la fagon
suivante :

q FrpssiZ(p,q)

q 1 9 ssio(q 1 0)

q E1e1 Ve ssiq E1 91 ouq E1 02

q 1 ¢1 WUy . po ssi

do € Ygr(q),3(q ;1) € x(0) tel que ¢ [z o2 Am(q',))# ¢ AV(q",7) 2o (¢'58) 4" F1 91V 02

q 1 ¢1 VUp o oo ssi

Vo € Ast(q),3(q',1) € x(o) tel que ¢' =1 2 AT(q', ) e AY(q",5) 25 (¢,0) " F1 o1V 92
n

Afin de mieux comprendre la sémantique de ces formulesI'nous donnons le sens intuitif de
quelques exemples :

e La formule 3C53p exprime qu’il existe une exécution du systéemel'ou la proposition p est
satisfaite au moins une fois par un étatl'apres instant 3 ;

e La formule VOcsp exprime que sur toutes les exécutions du systemel'la proposition p est
vrale pour tous les états jusqu’a 'instant 5 ;

e La formule VO<3p exprime que sur toutes les exécutions du systemel'il existe un état qui
vérifie pl'avant ’instant 3.

5.5 Les graphes temporisés modeles de systemes réactifs

Le comportement d’un systeme réactif peut étre modélisé par un graphe temporisé si on structure
les étiquettes en deux parties pour modéliser les interactions du systeéme avec son environnement.
La condition de déclenchement d’un arc est donc formée de deux conditions : la condition sur les
valeurs des horloges et la condition sur le statut des entrées.

Nous utilisons pour formaliser les étiquettes du graphel'les mémes notations que pour les
automates modeles de systemes réactifs.

Nous notons G7 'ensemble des graphes temporisés qui ont des étiquettes de la forme m./O.
Les fonctions In et Qut respectivement définies en 2.3 et 2.41'qui associent a un automate dont
les étiquettes sont de cette forme ses ensembles d’entrées et de sortiesI's’étendent sans difficulté
aux éléments de G7 .

Les propriétés :

e De non recouvrement des ensembles d’entrées et de sorties ;

e De complétude et non contradiction des monomesI’



5.5 : Les graphes temporisés modéles de systémes réactifs 161

définies respectivement en 1.4 et 1.5 s’étendent elles aussi facilement aux éléments de G7. gT@
(resp. G7°) désigne le sous-ensemble des éléments de G7 qui vérifient la premieére (resp. seconde)
de ces propriétés.

Les propriétés de déterminisme et de réactivité peuvent étre étendues aux graphes temporisés.
Intuitivementl'ces deux propriétés mises en commun signifient que pour tout sommet du graphel’
quelles que soient les valeurs des horloges & condition qu’elles satisfassent I'invariant du sommetD’
et pour tout mondéme d’événementsl'il existe un et un seul arc dans le graphe qui peut étre
déclenché.

Définition 5.14 Déterminisme d’un graphe temporisé
Soit GT = (9, Sinit, A, H,Inv) € GT ; il est déterministe si et seulement si

Vs, € 9,m. € M%(In),v € Val telle que v |= Inv(sy),
{(ss, ¥, me, O, R,s) € A tel que v =} <1 [ ]

Définition 5.15 Réactivité d’un graphe temporisé
Soit GT = (9, Sinit, A, H,Inv) € GT ; il est réactif si et seulement si

Vss € S,me € Mi(In),v € Val telle que v |= Inv(sy),
{(ss, ¥, me, O, R,s) € A tel que v =} >1 [ ]

GT 4 (resp. GT,) désigne le sous-ensemble des éléments de G7 qui vérifient la propriété de
déterminisme (resp. réactivité).

Définition 5.16 Graphe temporisé modéle de systéme réactif
Les graphes temporisés modéles de systémes réactifs sont les éléments de GT qui vérifient les
quatre propriétés ci-dessus. Ce sont donc des éléments de QTS;C. [ |
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Chapitre 6

Sémantique d’Argos en termes de
graphes temporisés

Dans les langages synchronesI'aucune notion intrinseque de temps n’est définie. L’expression de
contraintes temporelles s’effectue en comptabilisant les occurrences d’une entrée qui constitue une
base de temps. Le langage Argos offre la structure particuliere d’état temporisé pour exprimer
facilement ce type de contraintes.

Cette gestion du temps a pour principales conséquences :

o Le caractere discret du temps manipulé dans les programmes ; les durées sont donc appro-
chées (cf. section 3.2.4). Cette discrétisation du temps n’est pas surprenante puisque les
langages synchrones sont des langages de programmation.

o Le caractere multiforme du temps manipulé par les programmes. On peut choisir plusieurs
entrées indépendantes qui expriment des échelles de temps non corrélées.

Le besoin d’exprimer des contraintes temporelles n’apparalt pas uniquement au niveau des
langages de programmation. Il apparait aussi lorsqu’on s’intéresse aux aspects de vérification
des programmes. En effetI'’expérience montre qu’un nombre important de propriétés que 1’on
souhaite voir satisfaites par un programmel sont des propriétés qui font intervenir le temps
de maniere quantitative. Pour ne prendre qu’un exemplel prouver qu'une alarme est toujours
déclenchée lorsqu’une situation critique est détectéel'est un pas intéressant dans le processus de
vérification du programme. Néanmoinslil est encore plus satisfaisant de prouver que la durée qui
sépare la détection de la situation critique du déclenchement de 'alarmel’est toujours inférieure
a une borne.

Les graphes temporisés et la méthode de vérification basée sur la logique TCTL qui ac-
compagne ce modele constituent une réponse possible aux besoins en vérification de propriétés
quantitatives temps réel. En modélisant ’évolution du temps par des variables — et non par
des états comme dans le cas des automates booléens — ils sont moins exposés au phénomene
d’explosion d’étatsI’ce qui augmente les possibilités de vérification. De plusl'la logique TCTL
permet d’exprimer simplement des propriétés quantitatives.

L’intérét pour les langages synchrones de posséder des sémantiques qui en font des cons-
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tructeurs de graphes temporisés est donc évident. Nous présentons dans ce chapitre comment
le langage Argos peut étre étendu pour que le modele d’'un programme soit un graphe tempo-

risé [JMO93].

Dans la méthode de vérification des graphes temporisésl'le temps est mono-forme et continul’
ce qui semble s’opposer a son utilisation sur des programmes synchrones. Le temps mono-forme
impose le choix d’un temps de référence dans le programme : celui sur lequel porte la propriété.
Par conséquentI'il n’est pas possible de vérifier des propriétés quantitatives qui font interve-
nir deux bases de temps indépendantes. C’est la une limitation de la méthode. I hypothese
d’évolution continue du temps n’est contradictoire qu’avec ’objectif d’exécution d’un programme
synchrone. Dans ce cas en effetl'le temps est nécessairement discret. Si par contre seul ’aspect
modélisation (ou spécification) du comportement d’un systéeme réactif importel'alors ’hypothese
d’évolution continue du temps est particulierement intéressante car elle permet d’exprimer des
durées temporelles qui sont exactes. Lorsque ’exécution du programme est aussi un objectif sou-
haitél'la préservation sur le code exécutable des vérifications effectuées avec une interprétation
continue du tempsl'souleve un probleme difficile auquel nous répondons dans ce chapitre. Notons
que jusqu’a présentl’ce probleme lié a 'exécution des programmes n’a pas fait I’objet d’étude
particulierel'les graphes temporisés étant utilisés uniquement pour spécifier des systemes.

Pour terminer cette introductionI'notons que la description de graphes temporisés non bien
temporisés — capable de “bloquer” le temps — a partir d’un langage synchronel'serait contra-
dictoire avec la philosophie de ces langagesl'dans lesquels le temps est une entrée comme une
autre que 'on ne maitrise pas.

Ce chapitre est divisé en quatre sections :

o La section 6.1 présente la sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés ;

o La section 6.2 contient la preuve de la bonne temporisation des graphes temporisés décrits
a partir d’Argos.

o La section 6.3 présente la problématique : “vérification en temps continu et exécution en
temps discret”'ainsi que les résultats de préservation obtenus.

o La section 6.4 contient un exemple de modélisation en Argos temporisél'et de propriété
exprimée en TCTL.

6.1 Sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés

6.1.1 Principe général

Nous commencons par présenter les différentes étapes suivies pour définir la sémantique d’Argos
en termes de graphes temporisésl'puis nous détaillons chaque étape.

1. Identifier syntaxiquement dans le langage les éléments qui vont engendrer des horloges dans
le graphe temporisé.

2. Définir la traduction des objets de base du langage en graphes temporisés.
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3. Définir la sémantique des opérateurs du langage en termes de graphes temporisés.

Une contrainte limite les choix possibles dans la premiere étape : les éléments pour engendrer
les horloges doivent tous étre reliés a la méme base de temps.

Considérons a présent 'application de ce principe au langage Argos['étape par étape.

1. Les états temporisés sont des éléments du langage parfaitement appropriés a un codage
par horloges dans le graphe : la valeur courante de la temporisation peut étre remise a
zérol'elle augmente lorsqu’on reste dans ’état et ne peut pas dépasser une limite. De
plus les transitions issues d’un état temporisé sont conditionnées par la valeur courante
de la temporisation. La contrainte sur 'unicité de la base de temps n’est pas directement
satisfaitel' puisque les états temporisés d’un programme n’ont pas nécessairement tous le
méme événement de référence. Il est donc nécessaire de désigner parmi I’ensemble des
événements possibles celui qui va définir dans le graphe la base de temps. Le choix fait
en Argos consiste a donner a cet événement le nom réservé y. Les autres états temporisés
sont alors considérés comme des macro-notations et sont expansés en automates classiques.
Apres expansionl'les seuls états temporisés du programme sont ceux dont ’événement de
référence est y. Nous simplifions dans toute la suite les figuresl'en omettant de préciser cet
événement de référence dans les états temporisés.

2. Les objets de base du langage Argos sont des automates qui contiennent éventuellement
des états temporisés par y. Le graphe temporisé modele de cet automate est défini selon
les principes suivants.

e A chaque état de automate est associé un état du graphe temporisé. Cet état tem-
porisé a pour invariant la condition toujours vraie si I’état de ’automate n’est pas un
état temporisé. Dans le cas contrairel'une horloge h est associée a I’étatl’et I'invariant
de cet état est égal a h < d ol d est la borne de temporisation de 1’état.

e Une transition de 'automate dont les états source et but ne sont pas des états tempo-
risés n’est pas modifiée dans le graphe temporisé. Une transition dont I’état but est un
état temporisé doit remettre 'horloge associée & cet état a zéro. Une transition dont
I’état source est un état temporisél'si elle est la transition d’expiration doit étre con-
ditionnée par h = d. Le statut des entrées est alors indifférent pour le franchissement
de cet arcl'et ’ensemble de ses sorties est hérité de la transition. Si la transition n’est
pas la transition d’expiration alors la condition sur les horloges de ’arc correspondant
dans le graphe temporisé est h < d. La condition sur le statut des entréesl'ainsi que
I’ensemble des sorties associés a cet arc sont hérités de la transition.

La figure 6.1 présente un automate temporisé (6.1(a)) et le graphe temporisé qui lui est
associé (6.1(b)).

3. La fonction F,, (cf. section 2.2.4) qui définit la sémantique de chaque opérateur du langage
doit prendre pour opérandes non plus des automates mais des graphes temporisés. Les
principes communs aux fonctions associées aux trois opérateurs du langage Argos sont les
suivants :

¢ Un sommet du graphe représentant une configuration des états actifs du programmel’
I'invariant associé & un sommet est toujours égal a la conjonction des invariants asso-
ciés aux états actifs ;
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(hA < 4) el (true) a
C
hy <4l A (ha <4)el/sl o) true
ha=4)el/s2,
el (hB = 6) el {hA}
(hy = 6) €T {ha) (true) el
ﬁ) hp <6( B true
(true) el {hp}
EZB i 2; i’ (true) el
B €
(a) (b)

Figure 6.1: traduction d’un automate temporisé en un graphe temporisé

e Un arc du graphe représentant un ensemble de transitions des automates du pro-
grammel'la condition associée a un arc du graphe est égale a la conjonction des
conditions associées aux transitions qui le composent.

Nous présentons dans la suite la nouvelle fonction sémantiquel’nommée S'I'qui associe &
tout programme Argos un graphe temporisé qui est son modele. Pour la mise en ceuvre de
cette fonction'nous utilisons la méme forme de présentation que dans les chapitres précédents —
algorithme de calcul des transitions du modele—. Pour cette raisonI'n’apparaissent dans cette
présentation ni la fonction de traduction d’un automate en un graphe temporiséI'ni les fonctions
Fop de maniere explicite.

6.1.2 Exemples de programmes Argos temporisés avec leur modele

Le comportement a décrire est le suivant :

toutes les deux unités de temps €mettre la sortie sl et ceci jusqu’a la premiére occurrence
de Uentrée e. Une fois cette premiére occurrence de e recue, émettre sl toutes les dix unités de
temps.

Un programme Argos qui décrit ce comportement est donné par la figure 6.2(a)l'le graphe
temporisé modele de ce programme est donné par la figure 6.2(b). Ce graphe est a la fois réactif
et déterministe.

Sia présent le changement de fréquence d’émission de la sortie s1 s’effectue non pas sur occur-
rence d’une entrée el'mais sur ’expiration d’un certain délail'par exemple au bout de huit unités
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(hA = 2) 5/51 {hA},

(ha <2)efhp}

bl

(

(a) (
a hp <10 ((Y,B) (
(®) (

Figure 6.2: exemple de graphe temporisé décrit en Argos

de tempslalors le programme précédent devient celui de la figure 6.3 (a). Le graphe temporisé
modele de ce programme est donné par la figure 6.3 (b). Le comportement du programme étant
uniquement dirigé par I’évolution du tempsl'ce graphe n’admet pas d’entrée. Dans ce graphel’
certains arcs ne sont jamais franchis car leur condition d’horloges est insatisfaisable. Ils font tout
de méme partie du modele du programme.

Observons sur la figure 6.4 la forme du graphe temporisé décrit par un programme Argos
temporisé obtenu a I’aide d’une mise en parallele de deux automates temporisés. Dans ce graphel’
le sommet (AIY) est en fait inaccessible. Il fait cependant partie du modéle du programme. La
présence de sommets inaccessibles dans les modeles est la cause du caractere approché de la
détection des problemes de causalité dans les programmes Argos temporisés.

6.1.3 Graphes temporisés modeles de programmes Argos

D’apres les exemples qui viennent d’étre présentésI'nous pouvons remarquer qu’a chaque horloge
h; du graphe est associée un entier strictement positif d;. C’est la borne de I’état temporisé pour
lequel on a introduit I’horloge.

Les graphes temporisés décrits en Argos possedent les deux caractéristiques suivantes :

e Les invariants des sommets sont de la forme ¢ ::= true | h; < d; | 1 A ;
e Les conditions temporelles sur les arcs sont de la forme ¢ 1= true | hy < d; | hy = d; | Y AP
La forme particuliere de ces conditions temporelles — conjonctions de propositions de base

pouvant prendre deux formes — permet d’utiliser la notation de monéme. Ces mondémes sont
construits sur des sous-ensembles d’horloges du graphe. Nous les notons my pour les différencier
des mondmes d’événementsI'notés m.. La convention d’interprétation des mondmes d’horloges
est la suivante :
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(ha=2Ahx <8) /sl {hat,
(hA <2ANhx <8)

ha <2Anhx <8\(X,A)

(hA =2ANhx = 8)/51 {hB},
(hA <2Ahx = 8) {hB}

(hp =10) /s1 {hp},
(hp < 10),

(b)

Figure 6.3: traduction de 'opérateur de raffinement

(hA < 2)

(ha <2Ahx =5) /s2 hA§2

(hA =2Ahx 25) /51,52

(hA<2/\hX25)/52

ha <2Ahx <5b

(ha =2Ahx <5) /sl (ha =2)/s1

hx <5 ((BX

(a) (b)

Figure 6.4: traduction de la mise en parallele
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e Simy = (0,0) alors la condition dénotée par my, est la condition toujours vraie ;

e Simy # (0,0) alors la condition désignée est la conjonction de propositions de base de la
forme h; = d; et h; < d;. Le choix entre ces deux formes dépend du statut de h; dans my, :

— Si h; € my™T alors la condition désignée contient la proposition de base h; = d; ;

— Si h; € my,~ alors la condition désignée contient la proposition de base h; < d;.

Par exemplel'le monéme hy.hy désigne la condition hy = dy A hy < ds.

Les monoémes d’horloges qui conditionnent les arcs issus d’un sommet s sont construits sur
un ensemble d’horloges qui dépend de s. Ce sont les horloges associées aux états qui composent
le sommet s. On les appelle les horloges pertinentes de sl'et on note cet ensemble H(s). Il est
défini formellement par la suite (cf. définition 6.5).

Les arcs des graphes temporisés décrits en Argos sont de la forme (55, mp, me/O, R, sp)l'ou
me et my sont tous les deux complets et non contradictoiresI'le premier sur ’ensemble des entrées
du graphel'le second sur ’ensemble des horloges pertinentes pour s,. Ils constituent la condition
de franchissement de ’arc.

Les invariants associés aux sommets du graphe sont eux aussi construits sur I’ensemble des
horloges pertinentes du sommet considéré. Plus précisémentI'l'invariant de s est la conjonction
de propositions de base de la forme h; < d;I'pour toutes les horloges h; pertinentes dans le
sommet s.

Dans la suite du chapitrel'on ne s’intéresse plus qu’aux graphes temporisés ayant cette forme
particuliere de conditions et d’invariantsI'G7 désigne ce sous-ensemble.

6.1.4 Nouvelles définitions du déterminisme et de la réactivité

Sur cette forme de graphes temporiséslil est possible de donner des définitions syntaxiques des
propriétés de déterminisme et de réactivité d’un graphe temporisél'équivalentes aux définitions
générales données en 5.14 et 5.15.

Pour celal'nous définissons la fonction M qui dans chaque sommet s associe a une valuation
qui satisfait 'invariant de sI'l'unique monéme mj, de MZ5(H(s)) qui est tel que v |= my,.

Définition 6.1 Fonction M,
Le profil de la fonction My est {v € Val|v = Inv(s)} — MZ(H(s)). Soient s un sommet d’un
graphe temporisé et v une valuation qui satisfait Uinvariant de s ; Mg(v) = (mpf,mp; ) ot :

mpt =4{h; € H(s)| v(h;) = d;} mpy = {h; € H(s) | v(h;) < d;}

Par construction, nous avons donc bien v |= my,,. [ |

Considérons la propriété de déterminisme d’un graphe temporisé définie en 5.14. Sur les
graphes temporisés modeles de programmes Argoslelle devient : un graphe temporisé est déter-
ministe si et seulement si Vs, € 5, m. € M}(In),v € Val telle que v |= Inv(s,),

{(ss, mn, me, O, R, sp) € A tel que v Emyp}| <1
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Cette définition peut étre remplacéel'vu la forme des graphes temporisés considérésl'par celle
qui suit.

Définition 6.2 Déterminisme d’un graphe temporisé décrit en Argos
Soit GT = (9, Sinit, A, H,Inv) € GT ; GT est déterministe ssi

Vss € S,me € ME(In),my, € ME(H(ss)), |{(8s,mp, me, O, R,8) € A} <1 ]

En effetI'd’une part — 5.14 < 6.2 — pour chaque valuation v qui satisfait 'invariant d’un
sommet sl'il existe un unique monéme my, de ’ensemble MZ(H(s)) tel que v E my, ; d’autre
part — 5.14 = 6.2 — la fonction M est surjective.

Pour les mémes raisonsl'la définition de la propriété de réactivité générale 5.15 peut étre
remplacée par :

Définition 6.3 Réactivité d’un graphe temporisé décrit en Argos

Soit GT = (9, sinit, A, H,Inv) € GT; GT est réactif ssi
Vss € S,me € ME(In),my, € ME(H(ss)), |{(8s,mp, me, O, R,8) € A} >1

6.1.5 Syntaxe abstraite et sémantique statique

La syntaxe abstraite et la sémantique statique des programmes Argos temporisés ont été définies
dans la section 3.21lors de la présentation des états temporisés.

La syntaxe abstraite définie dans la section 3.11 peut é&tre légerement simplifiée au niveau de
la définition d’un automate temporiséI'puisque nous sommes sirs que tous les états temporisés
ont y pour événement de référence. Par conséquentl'la fonction 7 n’associe plus & chaque
état temporisé un couple (d,e) — borne de la temporisation et événement de référence — mais
simplement d qui est la borne de la temporisation.

La sémantique statique définie en 3.12 doit étre augmentée d’une contrainte pour assurer le
déterminisme des automates temporisés. Cette contrainte n’est pas nécessaire pour la définition
de la macro-notation des états temporisésl'car le déterminisme est assuré sur la forme expansée
du programme. Cette nouvelle contrainte est formalisée par :

Vg€ Q,me € Mi(In), {(q,mc/0,q') € T} < 1.

Les programmes principaux sont définis par la contrainte usuelle : ensembles d’entrées et de
sorties disjoints.

On considere par la suite que les états des automates sont indicés globalement par rapport
au programme. Nous utilisons les notations suivantes : si j est un état temporisé du programmel’
h; désigne I'horloge associée a jl'et d; = 7(j) est la borne associée a h;.
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6.1.6 Calcul du graphe temporisé modele d’un programme Argos
Présentation de la fonction sémantique S°

La fonction sémantique 8! associe & tout programme Argos temporisé syntaxiquement correctl
le graphe temporisé qu’il détermine : son modele. Le profil de cette fonction est le suivant :

St Pt — A5 U{ERROR}

La valeur d’erreur signifie que le programme contient un probléeme de causalité. Si le pro-
gramme est principall'et qu’il ne contient pas de probleme de causalitél'alors son modele appar-
tient a gT ’CFC est un modele de systeme réactif.

Mise en ceuvre de la fonction sémantique S°

L’ensemble des horloges du graphe temporisé est égal & H(P")[ ot H est la fonction définie
ci-dessous.

Définition 6.4 Ensemble des horloges associées & un programme temporisé

H(NIL) =0

H(P1||Py) = H(P1)UH(P,)
H(PY) = H(P)
H(R(QﬂmmT’X’T)(Rl,...,Rn)) = H(R) .. UH(RH)UUZ»GX h;

Les sommets du graphe modele d’un programme P’ mémorise la structure de P! et les états
courants des automates du programme.

Seuls les sommets accessiblesl'sans analyser la satisfaisabilité des conditions sur les horlogesI’
a partir du sommet initial font partie de ’ensemble des sommets du graphe.

L’état initial du modele de P! est donné par la fonction init( P') qui s’étend sans difficulté
aux programmes temporisés.

La définition de la fonction Znwv fait intervenir la fonction de calcul des horloges pertinentes
d’un sommet. InformellementIT’ensemble des horloges pertinentes dans un sommet s est constitué
des horloges associées aux états temporisés actifs dans s.

Définition 6.5 Ensemble des horloges pertinentes dans un sommet

H(nil) =0

H(s1]]s2) = H(s1)U H(sy)
H(sY) = H(s)
H(R 7qmch7T7X7T)(r1, centy)) = H(r)U( si(q. € X) alors hy, sinon ()



172 Chapitre 6 : Sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés

L’invariant d’un sommet s est la conjonction de propositions de base de la forme h; < d;T
pour toutes les horloges h; pertinentes dans s.

Définition 6.6 Invariant des sommets du graphe temporisé modéle de P*

Pour tout sommet s de S'(P'), Inv(s) = Npep(s)(hi < ds)

L’algorithme général de calcul des arcs du graphe s’obtient en adaptant I’algorithme 2.1 de
la maniere suivante :

e Pour tout sommet accessible du graphe s;I'on calcule I’ensemble des arcs qui en sont issusl’
en énumérant toutes les conditions de franchissement possibles. Une telle condition est
de la forme mpl'm. ; ou m. est un monoéme d’événements construit sur 'ensemble des
entrées du graphel'et my est un mondéme d’horloges construit sur I’ensemble des horloges
pertinentes dans s;. Ces deux mondmes sont non contradictoires et complets.

e La fonction de calcul d’une transition CalculTrans est remplacée par une fonction de calcul
d’un arcI'nommée CalculArc. Ce calcul s’effectue en connaissant le sommet source et la
condition de franchissement de 'arc a définir. II peut échouer pour cause de détection
d’un probleme de causalité. S’il réussitl'il fournit les ensembles de sorties et d’horloges &
remettre a zéro ainsi que le sommet but associés a cet arc.

L’utilisation de cet algorithmel'lorsqu’il ne détecte pas d’erreurl'garantit la génération d’un
graphe temporisé réactif et déterministe : a partir de tout sommet du graphel' quelle que soit
la condition de franchissementl'il existe un et un seul arc issu du sommet qui est déclenché par
cette condition.

Nous présentons a présent en détail la fonction de calcul d’un arc du graphe. Elle est définie
par un ensemble de regles opérationnelles de la forme :

Condition

mp,Me/O,R
85 h> 6/ ) Sb

[Exemple]

Une telle regle doit s’interpréter comme suit : si la C'ondition est vérifiée alors I’arc issu de
ss déclenché par mpl'm, existe et admet O comme ensemble d’événements générésI'R comme
ensemble des horloges & remettre & zéro et s, comme sommet but. Les conditions des regles étant
deux a deux exclusives'la fonction échoue si et seulement si aucune régle n’est applicable.

La fonction prog utilisée dans le chapitre 2.7 pour déterminerI'le programme P auquel ap-
partient un état p I'est étendue aux programmes temporisés. Par conséquentlelle s’applique a
présent & un sommet d’un graphe temporisé et a pour résultat un programme temporisé.

La mise en paralléle

Soient I; = Z(prog(s;)) et H; = H(s;) Vie {1,2};
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mpl[H.1],Me[11]/01,R mpl[H2],Me[12]/02,R
51 RH1Me[11]/01, Ry 5/1 P R[H2],Me[I5]/ 02, R 5/2

Mp,Me/01U03, R1URS

[Par?]

51|82 5155

Un arc issu d'un sommet obtenu par mise en parallele de deux composantes est la combinai-
son de deux arcsI'chacun issu d'une composante. Cette combinaison s’exprime par I'union des
ensembles de sorties et d’horloges a réinitialiserl'et la mise en parallele des sommets buts.

Le raffinement

Soient R, = prog(re),l. = I(R.) et H. = H(r.) ;

hqc c mh-l— (QC, D/Ol, Qd) eT . Mp[H:],Me[Ic]/O2,R2 r/c .
mp,M./OR . [Rafﬂ ]
R(Q,qmn,qc,T,X,T)(rl’ R 7“”) ’ ’ R(Q,qznzt,Qd,T,X,T)(rl’ R ZTLZt(Rc), R 7“”)
Avec O = 0,U0Os
R = H(R(Q,q,mt,qd,T,X,T)(rla~~~ainit(Rc)a~~~arn))
th ¢ mh+ Vg ¢ X (qCa me[In]/Ola qcl) eT Te Din[Hel. hello]/ 02 R r/c [R ﬂ?t]
a.
R(Q,qmn,qc,T,X,T)(rl’ ey 7“”) MR(qumquyTVXj)(m, ey ZTLZt(Rc), ey 7“”)
Avec O = 0,U0Os
R = H(R(Q,q,mt,qd,T,X,T)(rla~~~ainit(Rc)a~~~arn))
hoe €t Voo @X  YOu g0 Blge,melInl/Or qa) €T v SMEAMBIERrr,
a.

mMp,Me/O02,R> /
R(quznztqu7T7X77)(r1’ R TR rﬂ)

R(Q qinit,qer, X, 1) (71, 7n)

Pour que ces regles soient completement définiesI' il faut prévoir le cas ou un des
sous-programme est égal & nil. D’ol la regle :

1t

0,0/0,0 [Nir]

—

nil nil

La regle [Raff1?] s’applique lorsque les deux conditions suivantes sont réunies :

e [’état courant de I’automate temporisé dans le sommet source est un état temporisél’

e La condition temporelle de 'arc calculé indique que cet arc est celui pris lorsque le délai
associé a ’horloge de I’état courant expire.

C’est I'appartenance de f,, & my, qui détermine si ces deux conditions sont satisfaites ou non.
Lorsqu’elles ne le sont paslles regles [Raff2!] et [Raff3'] correspondent aux deux cas clas-
siques distingués pour l'opérateur de raffinement : évolution de 'automate de controle et du
sous-programme raffinant ’état courant (cf. [Raff2']) et évolution du sous-programme raffinant

seulement (cf. [Raff3']).
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Dans les deux premieres régles ([Raff1?] et [Raff2?])T1’état courant de I'automate de controle
est susceptible d’étre modifié. Le sous-programme raffinant 1’état quitté par cet automate est
remis dans son état initial. Les horloges & réinitialiser sont celles qui sont pertinentes dans le
sommet but de ’arc.

De plusI'dans le cas de la régle [Raff1°]Til est important de noter que I'existence de la transition
d’expiration issue de I’état temporisé ¢, est assurée par la sémantique statique des programmes
Argos temporisés.

La déclaration d’événements internes

Soient I = Z(prog(s)) et H = H(s);

meamY mp[H]/O. R,

vmY e ME(Y N 1I),s 8
Y
A mY € MAY N 1I) tel que s —2elMe A0 Ry m};-l_ CO; mYy"noO;=10 [Int']
n
& _Mema/0YR, ¥
K3

La présence des horloges ne modifie pas le principe de calcul du statut des événements
internes.

Remarque 6.1 La détection des problemes de causalité devient approchée, en ce sens que si un
probleme de causalité est issu d’un sommet du graphe qui, de par les conditions sur les horloges,
est inaccessible, ce programme bien que correct, est considéré comme erroné par la fonction sé-
mantique. [ |

6.2 Bonne temporisation des graphes temporisés décrits en
Argos

Nous avons vu qu’un graphe temporisé peut ne pas étre bien temporisé. C’est le cas si le systeme
temporisé modele du graphe contient un état a partir duquel le temps ne peut plus progresser.
Ces graphes sont a détecter car ils ne peuvent pas modéliser des systemes réels. D’autre partlils
sont source de problemes lorsqu’on souhaite vérifier la satisfaction d’une propriété par le graphe.

Il est donc important de savoir s’il existe des programmes Argos temporisés qui conduisent
a des graphes non correctement temporisés. Si 'examen de cette question montrait I'existence
de tels programmesl'il serait indispensable de définir un moyen de les distinguerl car ceux-ci
peuvent étre considérés comme le résultat d’erreurs de conception.

Dans [Nic92]I'il est montré qu’a partir de l'algebre de processus temporisé ATPI de tels
programmes existent. Une procédure de décision est définie pour déterminer si un programme
conduit ou non a un systeme bien temporisé.

Nous allons montrer qu’a partir du langage ArgosI'de tels programmes n’existent pas.

Dans toute la suitel’ nous considérons uniquement les programmes Argos temporisés qui
ne contiennent pas d’erreurs de causalité. Par conséquentI'l’application de S sur ce type de
programmes a toujours pour résultat un graphe temporisé.
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Le plan suivi dans cette section est le suivant :

e Dans la section 6.2.1 le théoreme a démontrer est formalisé. Des exemples montrent pour-
quoi ce résultat n’est pas immédiat ;

e Dans la section 6.2.2 deux lemmes utilisés pour prouver le théoréme sont présentés et
démontrés.

e Dans la 6.2.3 le schéma de la preuve du théoreme est donné.

6.2.1 Théoréeme

Théoréme 6.1 Les graphes temporisés décrits en Argos sont bien temporisés

Pour tout programme temporisé P, le graphe temporisés S'(P') est bien temporisé
|

Les propriétés de réactivité et de déterminisme qui sont assurées sur les graphes modeles
de programmes Argosl'ne suffisent pas pour conclure a la bonne temporisation des graphes
temporisés. L’exemple de la figure 6.5 est un graphe temporisé déterministe et réactif qui a
la forme d’un modele de programme Argos — c’est un élément de QT?IT— et qui n’est pas
bien temporisé. Fn effetl'il est possible de rester dans le sommet 0 pendant deux unités de
tempsl puis de passer dans le sommet 1 et attendre pendant cing unités de temps. Le temps
est alors bloqué : on ne peut ni rester dans le sommet 1I'ni passer dans le sommet 0 & cause
des invariants associés a ces sommets. Nous montrons par la suite que ce graphe temporisé ne
peut pas étre décrit par un programme Argos. La raison de cette impossibilité est la forme des
arcs du graphe. En effetI'nous montrons que les arcs des graphes temporisés décrits en Argos
satisfont les propriétés suivantes :

e Tout arc qui n’est pas une boucle sur un sommet est tell'que les horloges qui sont pertinentes
dans le sommet but sans I’étre dans le sommet source sont remises a zéro ;

e Tout arc qui est une boucle sur un sommet est tell'que toutes les horloges qui ont atteint
leur borne lors du franchissement de cet arc sont remises a zéro.

Ces deux résultats font 'objet du premier lemme que nous présentons. Ils suffisent a éliminer le
graphe précédentI'puisque les arc qui font changer de sommet ne remettent pas a zéro les horloges
pertinentes dans leur sommet but. De plusI'si on modifie ces arcs de maniere a satisfaire ces
deux contraintesI'le graphe temporisé obtenu est bien temporisé.

6.2.2 Lemmes

Le premier lemme formalise les contraintes sur les arcs d’un graphe temporisés modeles de pro-
grammes Argos qui viennent d’étre présentées. Le second porte sur les systémes temporisés
déduits des graphes temporisés modeles de programmes Argos. Deux propriétés sur ces systeémes
peuvent étre démontrées. Elles découlent des propriétés de déterminisme et de réactivité d’une
partI'des contraintes sur les horloges remises & zéro par les arcs — premier lemme — d’autre
part.
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(h2 =5)e/sl,
(h2=05)e

Figure 6.5: graphe temporisé déterministe et réactif mais non bien temporisé

Lemme 6.1 Soient P! un programme temporisé et GT = (5, sinit, A, H,Inv) le graphe temporisé
modéle de P' alors,

Vs, Me/OR e A (H(sy)\ H(ss) CR)A(s5 =5, = muT CR) .

La preuve de ce lemme se fait par induction sur la structure du sommet source de l’arc.
Nous développons uniquement les cas de la mise en parallele et du raffinement. La déclaration
d’événements internes se traite de facon similaire a la mise en parallele. Le cas de base est donné
par s = nal

Démonstration 6.1

o s =nil
Le résultat est immédiat puisque nil D0/00 i
* s, = s1|s2

L’arc considéré est de la forme s1||s; wsﬂ]s’z, ot my, appartient a ME(H (s5)).

D’aprés [Par'], il est le résultat de la combinaison de deux arcs de la forme :
Mp[H (5:)],Me[T(PTog(si))l/Oi,R;

i sk, avec v € {1,2}.

De plus, R est 'union de Ry et Ro. L’hypothése d’induction appliquée a ces deux arcs
nous permet d’écrire :

(H(s)\H(s)) CR)A(si =5, = mp[H(s;)]T CR;) Vie{1,2}.
Par définition de la fonction de calcul des horloges pertinentes, H (s1||sg) = H(s1)U H(s2).

En utilisant cette égalité, les hypothéses d’induction, plus Uégalité R = Ry U Ro, nous
obtenons le résultat souhaité.

¢ 55 = RQuinirae 7. x 1) (7153 T)
L’ensemble R dans le cas du raffinement dépend de la régle utilisée (parmi les trois pos-

sibles) pour construire l’arc considéré. Si cette régle est [Raff1'] ou [Raff2'], le résultat est
immédial car :
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— R est égal a H(sy), par conséquent H(sy)\ H(ss) CR ;

— De plus, si s, = s, alors étant donné que my, est construit sur H(s;s), nous avons
nécessairement mpT C R.

Si la régle appliquée est [Raff3'], R est l'ensemble Rq des horloges remises a zéro par larc
M [H (7], Me[Z(PTog(re))l/O2Re 1

Te
L’hypothese d’induction appliquée a cet arc nous permet d’écrire :

(H(r)\ H(re) SR A(re =71l = my[H(r.)]t C Ra).

En détaillant le calcul des horloges pertinentes dans s, et s, nous obtenons :
H(ss) = H(r.)U(si(q. € X) alors hy, sinon ()

H(sy) = H(rl)U (si(q. € X) alors h,,_ sinon ()

Par conséquent, H(sp)\ H(ss)= H(rl)\ H(r.).

Lapplication de Uhypothése d’induction et égalité R = Ry nous permettent de conclure

H(sp)\ H(ss) CR.

Nous savons que hy. & mpT (condition d’application de [Raff3']). Par conséquent, my,
étant un monome construit sur H(ss), nous avons my[H(r.)]T = m;™T.

/

¢, nous pouvons appliquer la deuzxiéme partie de I’hypothése

Puisque s;, = 8, — r.=17r
d’induction et conclure.

La premiere partie du lemme suivant met en évidence le fait que dans chaque état ¢ du
systeme temporisél'pour chaque monéme d’événements m.I'il existe une unique transition issue
de ¢ déclenchée par m.. Cette premiere partie se déduit des propriétés de déterminisme et de
réactivité des graphes temporisés modeles de programmes Argos.

La seconde partie montre que toutes les transitions instantanées du systeme vérifient les
contraintes suivantes :

e Toute transition instantanée qui n’est pas une boucle sur un état est telle que la valuation
des horloges dans 1’état but differe de celle dans I’état source par un ensemble d’horloges
remises a zéro. Les horloges pertinentes dans le sommet associé a 1’état but sans I’étre dans
celui associé a I’état but se trouve nécessairement dans cet ensemble ;

e Toute boucle instantanée sur un état est tellel'que chaque horloge qui est pertinente dans
le sommet associé a 1’étatl'et qui a atteint sa bornel'est remise a zéro.

Cette seconde partie se déduit du premier lemme.

Lemme 6.2 Soient P! un programme temporisé et ST = (Q,qinit,T) le systéme temporisé

G(S'(PY)
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V(ss,05) € Q,me € M*(In), 3! (s5,05) —2eL9 (5, 1) €T
A V(ss,05) me—/o>(sb, ) €T
(vh = vs[H :=0]) A (H(sp)\ H(ss) C H) A (s5=8, = {hi € H(ss) | v(hi)=d;} CH)

Démonstration 6.2
Soit GT = (S, sinit, A, H,Inv) le graphe temporisé égal a S*(P?).

Soient (sg,vs5) € Q et mp,, le monome égal a M, (vs). Nous rappelons que la fonction M
(cf. définition 6.1) associe a une valuation qui satisfait Uinvariant d’un sommet s, le monéme
complet et non contradictoire sur les horloges pertinentes de s qui est satisfait par la valuation.
G'T étant déterministe et réactif, nous savons que :

Mp,. Me/OR
g Trel T

Vme € M%(In),3! s, sp €A

Cet arc remplit les conditions d’application de la régle [G1] qui est la seule régle de construc-
tion des transitions instantanées. De plus, v, |= Inv(sy) car d’une part d’apreés le lemme 6.1,
toutes les horloges pertinentes dans s, sans ['étre dans s; sont remises a zéro par Uarc, elles
ont donc la valeur 0 dans vy, et par suite satisfont nécessairement les propositions de base qui
les concernent dans Inv(sy). D’autre part, les valeurs des autres horloges pertinentes dans sy
ne sont pas modifiées, par conséquent, puisqu’elles satisfaisaient Inv(ss), elles satisfont aussi
Inv(sp). Nous pouvons donc déduire la premiére partie du lemme :

Vime € M5(In), 3! (ss,vs) 2L (5, 0,) €T

De plus, toujours d’aprés la régle [G1], vy = vs[R := 0]. Par conséquent, R est un candidat
possible pour jouer le réle de Uensemble H du lemme. Il remplit la condition v, = vs[H := 0].
D’apreés le lemme 6.1 H(spy) \ H(ss) C H est aussi vérifiée. Si on considére en plus, la définition
de my,_, nous posons Uégalité : mpt = {h; € H(ss)|vs(hi) = d;}, ce qui permet de déduire la
derniére partie du lemme. [ |

6.2.3 Les étapes de la démonstration du théoréme 6.1

Tout d’abordl'rappelons qu’un graphe est bien temporisé si et seulement si le systeme temporisé
qu’il définit est bien temporisé (cf. définition 5.9).

La démonstration que nous présentons est constructivel’en ce sens que pour tout état du
systeme temporisé nous exhibons une séquence d’exécution divergente issue de cet état.

Etant donnés un programme P! quelconque et ST = (Q, ginit, T') le systeme temporisé déduit
de P'(par application de S* puis de G)I'nous effectuons dans I'ordre indiqué les étapes suivantes :

(1) Définition d’une séquence de pas type entre états du systéeme. Chaque pas est paramétré par

un réel positif. Il est noté (s, v) A (s',v"). La séquence de pas est paramétrée par un état
(s,v) du systeme ST— état initial de la séquence — et par un mondéme d’événements m,
appartenant & M3(In) — monome déclencheur des transitions instantanées de la séquence

(s,v)

—. Nous notons cette séquence type Unsie . Etant donné un systeme temporisé déduit d’un
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programme Argosl'’ensemble des séquences types construites en suivant cette définition
est noté I' gp.

(2) Preuve de I’appartenance de cette séquence de pas a I’ensemble des séquences d’exécution
possibles du systemel'quels que soient les parametres de la séquence. Cela revient a prouver
que chaque pas de la séquence est un pas d’exécution du systemel'ou encore a montrer que

Tgr & Ygr-
(3) Preuve de la divergence de cette séquence d’exécution. Cela revient a prouver que

Lgr € Agy

Ces trois étapesI'une fois démontréesl' prouvent bien que tout systéme temporisé obtenu
a partir d’Argos est correctement temporisé. En effetI’tout préfixe fini du systéme peut étre
prolongé par une séquence typel divergente en prenant pour premier état de la séquence le
dernier état du préfixel'et un mondéme d’événements quelconque parmi M7Z(In).

Nous détaillons ici la premiere et la seconde étape. Nous donnons uniquement 'intuition de
la troisiemel'qui est détaillée dans ’annexe B.

Nous utilisons par la suite la notation suivante : pour tout sommet s d’un graphe temporisé

tel que Znv(s) # truel'Inv(s) désigne la condition obtenue en remplacant les inégalités larges
de Inwv(s) par des inégalités strictes.

(1) Définition de 07(%’:)

IntuitivementI cette séquence type est construite de la maniere suivante. Son premier état est
donné par son parametre (s, v). Les états suivants sont construits en fonction des états qui les
précedent. Des qu’un état est formé d’un sommet dont 'invariant est truel'la séquence est une
succession infinie d’incrémentation des horloges. Dans les autres cas la séquence est construitel’
soit en laissant passer le temps jusqu’a ce qu’une des horloges ait atteint sa borne supérieure (cas
2 dans la définition ci-dessous)I'soit s’il n’est plus possible d’augmenter la valeur des horlogesl’
en effectuant une transition instantanée déclenchée par me(cas 3 dans la définition ci-dessous).

Définition 6.7 Séquence type

07(%’:) est de la forme (sg, 1) X, (s1,v1) SN v (si,0;) A (Sit1,V41) ..., oti t; € R

Elle est définie par :
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(59, ) = (s,0)

si Inv(s;) = true K cas 1 F*

alors

t, =1

Si = Si-1

v = v+ 1
sinon st v = Ino(s;) K cas 2 KX
alors

ti = timin

Si = Si-1

v = Vi1 + tin
avec tpi, = min({d;—1 — vi(hj—1)|hi—1 € H(s;-1)})

sinon *%* cag J Kk
t, =0
s; = 8
v; = v

avee (si_q,viq) —2eL9 (s W) €T

Notons que dans le cas 3I'l'existence de la transition instantanée (s;, v;) me—/o>(s’, v') est

assurée par le lemme 6.2. De plusl'tous les états atteints par la séquence de pas appartiennent
nécessairement a QI'car quel que soit le cas utilisé pour calculer 1’état suivantI''implication
suivante est vérifiée : Vi > 0 v,_1 = Inv(s;-1) = v = Ino(s;). Puisque ’état initial de la
séquence est par définition un état du systeme temporisél'la valuation vy satisfait 'invariant de
sol'ce qui assure le résultat souhaité.

(2) Preuve de l’appartenance de la séquence type & I’ensemble des séquences
d’exécution possibles du systéme

Il nous faut montrer que chaque pas de la séquence 07(%’:) définit un pas d’exécution du systeme.
Cela revient a prouver que :

Vi e N, (s, v) & (Si41,vi41) = (s, 0) g (Sit1, Vig1)-
cas 1 : Inv(s;) = true
Dans ce casl'le pas défini est (s;, v;) 4 (si v+ 1).
Vi, (8, 0) —=(s;,v; + 1) € T (par application de [G2]).
Par conséquentI'Vu;, (s;, v;) s (si, v+ 1). De plus V(s,v) € @, (s, ) 2 (s,v).
Nous en concluons que (s;, v;) S (si, v + 1)I'puisque
(si,0;) L (si,voi+1)et (s, v+ 1) -2 (s, v+ 1).

cas 2 : Inv(s;) # true A v; |= Ino(s;)

Dans ce caslle pas défini est (s;, v;) bmin (845 Vit tmin ) LOU L, = min({d;—v;(h;)|h; € H(s;)}).
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OrT(s;, v;) i (s;, v+t ) € T puisque [G2] peut étre appliquée. En effetT'par définition
de t,,;, nous sommes sirs que v; 4t F Ino(s;).
Par conséquentI'Vu; telle que v; = Znv(s;), (s, v;) fmin (iU + tnin)-

o .
Nous en concluons que (s;,v;) & (85, v; + tpin ) Upuisque

(85, ;) i (855 U 4 timin) €t (81, v + toin) 2 (iU + tnin)-

cas 3 : Inv(s;) # true A v; = Ino(s;)

Dans ce casl'le pas défini est (s;, v;) A (s',v")l'ou (&', v') est I’état but de la transition issue
de (s;, v;) déclenchée par m..

Puisque cette transition fait toujours partie du systéme (cf. propriété 6.2)I'nous avons :
(si,0;) 2 (s',0").

Nous en concluons que (s;, v;) > (s', 0"\ Tpuisque (s;,v;) = (5, vi) et (s, v7) —— (s, 0') .

(3) Preuve de la divergence de toutes les séquences 07(%’:)

Soient P’ un programme Argos temporisé et ST le systéme temporisé déduit de P (en passant
par I'intermédiaire du graphe temporisé) ; nous montrons que I'¢p C Agp. Soit Ogp le
sous-ensemble de I' g;p des séquences qui passent par un état (s;,v;) tel que I'invariant de s; est
true ; I'inclusion de @ g dans A g est immédiatel'puisque tous les pas qui suivent 1’état (s;, v;)
ont une durée égale a 1.

Il nous reste & montrer que (I'¢p \ @ g7) € Agp. Tout d’abordI'notons que si (I'gp\ © g7)
est non videI'l’ensemble H des horloges du graphe temporisé défini par S'(P?) est nécessairement
non vide.

(va)

Une séquence oy " de I'gp \ O g7 ne peut avoir qu’une des deux formes suivantes :

oy = (50,00) % (s0,00) > (s2,02) 2 . (521, 020) ¥ (321, vaia) & .
ou

..
ot = (s0,00) & (s1,01) B (s1,02) > oo. (820 020) > (500, Daigr)

En effetI'd’apres les regles de construction d’une séquence type et le lemme 6.21es cas 2 et 3
alternent nécessairement. Le choix entre ces deux formes dépend uniquement de I’état initial de
la séquence. La séquence est de la premiere forme si vy = Znv(sg)lelle est de la deuxieme forme
sinon.

La preuve de la divergence des séquences types de cette forme est présentée dans ’annexe B.
Elle est entierement basée sur le résultat suivant : pour chaque pas de la séquencel’il existe parmi
les |H| 4 1 pas de durée non nulle qui le suiventI'un pas de durée supérieure a U}I—'Foﬁ |H| est
le nombre d’horloges du graphe temporisé. La divergence de la séquence est une conséquence
immédiate de ce résultat.
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Oy

g

G G G
[1] /51 1] /52 1] /3

Figure 6.6: propriété des séquences

Considérons un exemple pour illustrer ce résultat. Soit le programme Argos donné par la
figure 6.6. Le graphe temporisé modele de ce programme admet un seul sommetI'dont I'invariant
est la condition hy < 1A hg < 1Ahe < 1. Les états du systeme temporisé modele de ce graphe
sont caractérisés par les valeurs respectives des trois horloges. On les désigne par le triplet des
valeurs de h4, hp et he.

La séquence de pas suivante est une séquence d’exécution du systeme.

)02

s 0,3
5 (0,2:0,2:0,2) 5 (0,2;0:0,2)

, 0,2
£ (0,5:0,3:0,5) 5 (0:0,3:0,5)

(0;0;0 > (0,2;0,5;0,7)

Le deuxiéme (resp. quatriéme ) pas est constitué uniquement d’une transition instantanée
(boucle sur ’état B (resp. A)).

L’état (0,2;0,5;0,7) est donc un état accessible du systéme temporisé. Appliquons a partir
de cet état la séquence typel'nous avons :

(0,2;0,5;0,7) % (0,5;0,8: 1)~ (0,5:0,8;,0)% (0,7:1;0,2) - (0,7:0;0,2) % (1;0,3:0,5) >

(0;0,3;0,5)9\’5(0,5;0,8;1)& (0,5;0,8;0)9\’3(0,7;1;0,2)...

L’ensemble des quatre pas de durée non nulle qui suivent le premier pas est formé de {0I2;
013; 0I5; OI2}. Dans cet ensemblel'se trouve un élément plus grand que % Nous prouvons dans
I’annexe B qu’il ne peut pas en étre autrement.

Cette preuve est basée sur le fait que dans I’ensemble des |H |+ 1 pas de durée non nulle qui
suivent le pas courant se trouvent nécessairement un pas obtenu en laissant augmenter jusqu’a sa
borne une horloge — cas 3 dans la séquence type — déja remise a zéro — cas 2 dans la séquence
type — par les pas de cet ensemble. Cette horloge ayant déja été remise a zérolla distance entre
sa valeur courante et sa borne est nécessairement plus grande que ﬁfd’oﬁ le résultat souhaité.

6.3 Vérification en temps continu et exécution en temps discret

6.3.1 Contexte et présentation de la problématique

La figure 6.7 sert de support & la présentation qui suit. Nous venons de montrer comment
exprimer la sémantique du langage synchrone Argos en termes de graphes temporisés. La sé-
mantique des graphes temporisés est elle méme exprimée en termes de systemes temporisés.
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Programme Argos

Temporisé

Sémantique
d’Argos

Temporisé

Graphe
Temporisé
Sémantique \ vrai
des Graphes Kronos /
o faux
Temporisés A
Systémes
Temporisés

Séquences
N . .

d’exécution

continues

Figure 6.7: contexte d’étude
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Sur ces systémes la notion de séquences d’exécution est définie. Ces séquences sont interprétées
sur un domaine temporel continu. La sémantique des formules de la logique TCTL est définie
sur ces séquences continues. L’algorithme de “model-checking” — implémenté par exemple par
KRONOS — opere sur le graphe temporisé en se référant de facon implicite a ’ensemble des
séquences continues du systeéme temporisé modele du graphe.

Cette approche est adéquate dans un processus de modélisation dans lequel aucun objec-
tif d’exécution n’est présent. Dans ce casl'les délais exprimés a ’aide des états temporisés du
programme Argos sont réellement des durées et non des distances entre occurrences (cf. sec-
tion 3.2.4).

Si a présentl'on est aussi intéressé par la production a partir du programme temporisél'd un
code exécutablel'alors il est indispensable de s’interroger sur la validité des vérifications effectuées
sur un modele continu. La solution la plus naturelle pour obtenir ce code exécutable consiste
a expanser la macro-notation des états temporisés puis a appliquer la sémantique d’Argos sur
le programme obtenu et enfin a appliquer un traducteur d’automate en code exécutable. Avec
cette solutionl'le principe du “WYPIWYE” (What You Prove Is What You Execute) [Ber89] est
loin d’étre respecté (cf. figure 6.7).

Une autre solution consiste a définir une notion d’exécution des systemes temporisés et a
étudier la préservation des propriétés effectuées sur le modele continu par rapport a cette notion
d’exécution. C’est cette démarche que nous présentons a présent.

Elle utilise une partie des résultats présentés dans [Nic92]. Les résultats de préservation
obtenus ne sont intéressants que si la notion d’exécution attachée aux systemes temporisésl’
coincide avec I'exécution souhaitée d’un programme temporisé. Cette exécution souhaitée est
entierement définie par la fonction d’expansion des états temporisés. Il nous faut donc comparer
la notion d’exécution définie a partir des systemes temporisésI'et pour laquelle des résultats
de préservation existentl'a la référence obtenue par expansion de la macro-notation des états
temporisés.

6.3.2 Discrétisation des séquences d’exécution d’un systéme temporisé

Nous avons défini en 5.4 la notion de pas d’exécution d’un systeéme temporisé. Nous en donnons
a présent une définition équivalente qui évite I'intermédiaire de la relation +—— .

Définition 6.8 Pas d’exécution d’un systéme temporisé (nouvelle définition)
Soit ST = (Q, Ginit, T) un systéme temporisé, pour tout q,q' € Q et t € RT, on définit :

sit >0 alors q > q' si et seulement si (q,t,q') € T ou (¢,t,¢") € TA(¢",1,¢') €T

. 0 . .
sit =0 alors q > ¢ si et seulement si (q,1,¢") €T ou ¢ =q =

Cette définition et celle du support d’une séquence (cf. définition 5.6) peuvent étre modifiées
de maniere a obtenir une notion de séquence d’exécution discrete. Il suffit pour cela de remplacer
toutes les conditions d’appartenance de ¢ a IRT par des conditions d’appartenance de ¢ & IN.

Le résultat de préservation obtenu dans ce cadre (cf. [Nic92]) est le suivant : toute propriété
de sureté satisfaite sur I’ensemble des séquences continues est aussi satisfaite sur ’ensemble des
séquences discretes.
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Ce résultat est lié au faitl' d’une part que l'ensemble des séquences continues est un
sur-ensemble de ’ensemble des séquences discretes ; d’autre part que les propriétés de sureté
sont des propriétés quil'pour étre satisfaitesI'doivent I’étre pour toutes les séquences d’exécution
de ’ensemble considéré. Par conséquentl'en vérifiant une propriété de streté sur 'ensemble des
séquences continuesl'on la vérifie aussi sur I’ensemble des séquences discretes.

Par ailleursl'il semble possible d’adapter ’algorithme d’évaluation d’une formule de TCTL
de maniere a ce qu’il prenne en compte uniquement les séquences d’exécution discretes. Cette
adaptation permettrait de prouver les propriétés — de sireté et de vivacité — directement sur
I’ensemble des séquences d’exécution discretesl'et fournirait une notion de satisfaction en temps
discret d’une formule. De tels outils de preuve n’existent pas actuellement.

Cette notion de séquence d’exécution discréte n’a un intérét pour notre problématique que
8’il est possible de la comparer avec I’exécution d’un programme temporisé telle qu’elle est définie
par la fonction d’expansion. C’est a cet objectif de comparaison que nous cherchons a répondre
a présent.

Parmi 'ensemble des séquences d’exécution discretesI'seules celles paramétrées par des du-
rées nulles ou égales a 1 sont réellement intéressantesl' car tout pas de durée supérieure a 1 se
décompose en une succession de pas de durée 1. Pour cette raisonI'nous considérons dans la suite

uniquement les séquences d’exécution discretes telles que chaque pas est de durée nulle ou égale
al.

Cet ensemble peut étre représenté par un automate dont la relation de transition modélise
un pas d’exécution. Nous notons A% I'automate qui contient toutes les séquences d’exécution
discretes d’un systeme temporisé. L’ensemble des états de cet automate est infini.

Etant donnés un programme Argos temporisé P! et ST le systéme temporisé modele de
P! (par I'intermédiaire du graphe temporisé) ; une séquence d’exécution discrete de ST peut
étre interprétée comme une abstraction d’une exécution de P’. Cette abstraction ne retient &
chaque réaction du programme que la présence (pas de durée 1) ou I’absence (pas de durée 0)
de ’événement y qui marque ’écoulement d’une unité de temps dans ’environnement.

Considérons un exemple. La figure 6.8 contient :

¢ Un programme Argos temporisé en (a) ;
o Le programme Argos obtenu par expansion de I’état temporisé en (b) ;

¢ L’automate modele de (b) (les boucles sans sortie sur les états ne sont pas représentées)
en (¢) ;

o Le graphe temporisé modele du programme temporisé en (d).

Prenons I'exécution du programme (c’est un chemin dans 'automate (c)) suivante :
(4,0) =5-(B,0) 2E-(B,1) E-(B,2)

Cette exécution s’abstrait dans la séquence de pas discrets suivante — on note (s,¢) un état
du systeme ot ¢ est la valeur de 'horloge hg — :

(A,0)2 (B,0) 5 (B,1) 5 (B,2)
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(a)

x.resetp

x/toul g,
resetp reselp.X

reselp,toutp

true

(d)

Figure 6.8: exemple complet
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D’apres la sémantique d’un graphe temporisé en termes de systéme temporisé (rappelée ci-
dessous)I'cette séquence est une séquence d’exécution discréte du modeéle du graphe temporisé

de la figure 6.8(d).

Définition 6.9 Sémantique des graphes temporisés
Le systéme temporisé défini par un graphe temporisé GT = (9, Sinit, A, H,Inv) est le tuple
g(GT) = (Qv%nith); ot

o ) ={(s,v)seS,ve Val|vETInv(s)}

® init = (Sinit,0)

o T est la relation de transition incluse dans Q x LUIRT x Q définie par les régles suivantes
(on note ¢ ——q' un élément de T) :

(55,10, 1, R,s5) € A, v [|E v+t = Ino(s)
(85,0) —t=(sp, v[R := 0]) 51 (s,v) —=(s,v+1)

[G2]

Certaines séquences d’exécution discretes du modele du graphe ne correspondent a aucune
exécution du programmel'c’est le cas par exemple de :

1

(A,0) 5 (B,0) e (B,1)e (B,2)6 (B,3) 6 (C,3)

La recherche d’un résultat d’inclusion ne nous permettrait pas d’établir de résultat de pré-
servation. Le probleme vient de I'abstraction des étiquettes dans la séquence de pas discrets. En
effetlil ne faut pas oublier que la sémantique d’une formule de TCTL est paramétrée par la fonc-
tion d’interprétation des prédicats sur les étatsI'qui elle-méme dépend de prédicats d’observation
des étiquettes (de type after ou enable). Les étiquettes ayant disparu des séquences d’exécution
discretes du systeme temporisélaucun résultat de préservation ne peut étre établi.

Pour remédier a ce problemel nous définissons une notion de pas d’exécution concret qui
conserve toute 'information sur les étiquettes.

6.3.3 Pas d’exécution concret et résultat de préservation

Nous donnons cette définition pour les systemes temporisés modeles de graphes temporisés pro-
duits a partir d’Argos. Par conséquent les étiquettes des transitions instantanées du systeme
sont de la forme m./O ou m. est un monoéme complet et non contradictoire sur ’ensemble des
entrées du programme (excepté y). Dans la définition qui suitT'on note y le monoéme ({x},0)
(seul x est présent)Tet Y le monome (0, {x}) (seul x est absent). Cette définition est inspirée de
la définition 6.8 d’un pas d’exécution.

Définition 6.10 Pas concret d’exécution d’un systéme temporisé
Soit ST = (Q, qinit, T') un systéme temporisé. Pour tout q,q' € Q, on définit :

XM /O ;. .
g ©. ¢ siseulement st

e (.1,{) €T ANO =0Am. € M*(In) (¢)
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e ou(q,1,¢"ye TN (¢",m./O,¢)eT (i7)

XeMe /O ;- .
g v. ¢ siet seulement si

(¢;me/0,q) €T (iid)
e ouqd =qgNO=0Am, € M:i(In) (iv)

o Le cas (7) correspond a un pas d’exécution dans lequel seule ’étape de progression du temps
— de une unité — est effectuée. Un tel pas peut se faire quel que soit le statut des entrées
dans ’environnement du systeme ;

o Le cas (i7) correspond a un pas d’exécution en deux étapes : progression du temps d’une
unité puis déclenchement d’une transition instantanée ;

o Le cas (7i1) correspond & un pas d’exécution dans lequel seule ’étape de déclenchement
d’une transition instantanée est effectuée (c’est un pas de durée nulle) ;

e Le cas (iv) correspond a un pas d’exécution dans lequel aucune des deux étapes n’est
effectuée.

Nous notons A% 'automate qui modélise ’ensemble des séquences d’exécution concrétes d’un
systeme temporisé ST

Connaissant la forme particuliere des graphes temporisés modeles de programmes ArgosI'la
sémantique des graphes temporisés en termes de systémes temporisésl'et la définition d’un pas
concretl'il est possible de définir une sémantique des graphes temporisés directement en termes
de pas concrets (sans passer par l'intermédiaire du systéme temporisé).

Définition 6.11 Sémantique des graphes temporisés en termes de pas concrets
L’automate A% qui synthétise toute les séquences d’exécution concrétes du systéme temporisé
défini par un graphe temporisé GT = (S, Sinit, A, H, Inv) est le tuple G'(GT) = (Q, ¢init, T'), ot :

o ) ={(s,v)seS,ve Val|vETInv(s)}

® Ginit = (Sinit, 0)

o T est la relation de transition définie par les régles suivantes :

v+ 1 Inv(s),m. € M:(In)
x.m
(s,v) > (s,v+1)

G

(ss,mp,me/O,R,s) € A,v+ 1 EInv(s),v+ 1 my

[G27
(85, 0) X'ngi/o (sp, v[R :=0])
(SSvmhvme/OvRvsb) €A v my [G37]

M /0

(ss,0) " >o (8, v[R :=0])
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pt Exp p S 4
St
GT
G
ST
g?
A

Figure 6.9: schéma des notations

me € M%(In)
(5,0) Be’ (s,0)

547

Chacune de ces regles s’explique comme une combinaison de régles de sémantique des graphes
temporisés en termes de systemes temporisés et d’une regle de production d’un pas concret.

e La regle [G17] est la combinaison de [G2] et (7).

o La regle [G27] est la combinaison de [G2]T[G1] et (i7).
o La regle [G3’] est la combinaison de [G1] et (7i7).

o La regle [G4'] s’obtient directement a partir de (iv).

La séquence suivante est un exemple de séquence d’exécution concrete déduite du systeme
temporisé modele du graphe temporisé de la figure 6.8(d).

a a.x/s

(A,0) UIL>§ (B,0) éj (B,1) B (B,2) b (C,3)lelle correspond a la séquence d’exécution dis-
créte (A,0) 2 (B,0) s (B, 1)5 (B,2) 5 (C,3)

De méme pour (A,0) UlL>§ (B,0) v, (B,1) éj (B,2) ©, (B,3) agc/s (C,3) qui correspond a

&

(A,0)2 (B,0)5 (B,1) 5 (B,2) 5

Il est possible a présent de comparer ’ensemble des exécutions d’un programme temporisé
avec les séquences d’exécution concretes du systéme temporisé associé au programme.

(B,3)5 (C,3)

Théoréme 6.2 En suivant les notations de la figure 6.9, et en posant A = (Q, Ginit, T') et AGyp =
(Q', ¢, T"), nous avons
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. 1 1 2 2 3 3 % % , )
St Qinit Me /O 0 me”/O G2 Me”/O Mw]i ... est une exécution de A alors
mel /ol me2/02 me? /03 Mt /O*
7 7 7 7 7 7 7 7 7
30,4543, -+ ;... €Q" tels que ¢y Pe  q Pe Gy b s Pe ;.-

est une exécution de A% (donc une séquence d’exécution concréte de ST).

Cette propriété nous permet d’établir le résultat de préservation suivant : toute propriété de
stureté satisfaite sur I’ensemble des séquences d’exécution discretes — avec des pas abstraits —
I’est aussi sur 'ensemble des exécutions du programme.

Ce résultat est du aux faits suivants :

e [’évaluation des prédicats d’étiquettes de type after et enable peut s’effectuer sur la sé-
quence concrete. La propriété assure que tout prédicat d’étiquette satisfait sur un état
¢'T Test aussi pour 1’état ¢; correspondant dans 1’exécution du programme. De plusl
I’abstraction des séquences d’exécution du systeme temporisé ne modifiant pas les étatsI’
I'implication ci-dessus est préservée.

e La propriété met en évidence une relation d’inclusion de 'ensemble des abstractions des
exécutions du programme dans ’ensemble des exécutions discretes du systéeme temporisé.

Concretement ce résultat de préservation signifiel'si on lui adjoint le résultat de préservation
de ’ensemble des séquences continues vers les séquences discretesI'que toute propriété de sureté
satisfaite sur ’ensemble des séquences continues du systeme temporiséI'l’est aussi sur ’ensemble
des exécutions du programme.

La preuve de la propriété 6.2 est immédiate si le lemme suivant est prouvée :

Lemme 6.3
En suivant les notations de la figure 6.9, et en posant A = (Q, qinit, T') et A% = (Q', ¢ T7),
nous avons

ARel incluse dans Q x Q' telle que :

L4 (Qinitv qzlnzt) € R@l

Me /O
o V(q1,q;) € Rel ¢4 me—/oﬂh eT = ¢ vc ¢y €T avec (q2,q3) € Rel

Pour prouver cette propriété nous exhibons une relation Rel entre états de @ et @ et nous
prouvons qu’elle satisfait les deux conditions requises. Pour cela nous rappelons les formes des

états de @) et de Q’.
L’ensemble ¢} contient les états de 'automate modele du programme obtenu par expansion

des états temporisés de P!. Ce programme expansé est de la forme PHjeX(pt)CjYFOﬁ P a une
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structure identique & celle de P!. Les éléments de ) sont donc de la forme : pH]‘GX(Pt)C]‘YFOfl
p est un état de P. Rappelons que I’ensemble Y contient tous les événements internes de type
reset;, tout; rajoutés pour chaque état temporisé d’indice ¢ du programme P?.

L’ensemble () contient les états de I’automate qui synthétise toutes les séquences d’exécution
discretes du systeme temporisé ST'. Ces éléments sont donc de la forme (s,v) ol s est un état

de P,

Les structures de P et P! étant identiquesT'leurs états peuvent étre comparésl'aux informa-
tions portées par les automates pres — dans P! les automates sont temporisés alors qu’ils ne le
sont pas dans P —. Nous parlons dans la suite d’égalité entre un état s de P et un état p de P.

La définition de la relation Rel entre @) et )’ nécessite de connaitrel'étant donné un état d’un
programme temporisé ArgosI'l’ensemble des états temporisés actifs dans cette configuration.

Définition 6.12 Ensemble des états temporisés actifs

Actifs(s1]]s2) = Actifs(s1) U Actifs(sy)
Actifs(R(q ginivae . x,1)(T15--10)) = ({g} N X) U Actifs(re)
Actifs(sY) = Actifs(s)

Acti fs(nil) =0

Nous pouvons a présent définir la relation Rel. Informellement deux états ¢ et ¢’ sont mis
en relation par Rel si et seulement si d’une part ils représentent la méme configuration dans P
que dans P!; et d’autre partI'pour chaque état temporisé actifl'les valeurs du compteur et de
I’horloge associés a cet état coincident.

Par exempleI'’état (CIl) de 'automate de la figure 6.8(c) est mis en relation avec tous les
états de A% de la forme (CIb). En effet dans la configuration du programme dénotée par C
aucun état temporisé n’est actifl’par conséquent la valeur de I'unique horloge hp est indifférente.
L’état (BI2) estI'luil'mis en relation avec I’état du méme non dans le systéme temporisé.

Définition 6.13 La relation Rel

(Plliexpryc; (s, v)) € Rel ssi:
sS=7p
Vj € Actifs(s) c; = v(hy) _

L’appartenance du couple des états initiaux a I’ensemble des couples de la relation Rel est
immédiate : les états initiaux des compteurs sont tous égaux a 0 et la valuation initiale est celle
qui associe 0 a chaque horloge.

Il nous reste a prouver "implication entre les ensembles de transitions. Cette preuve se trouve
dans I'annexe C.



192 Chapitre 6 : Sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés

6.4 Un exemple d’application a la robotique

L’exemple de vérification formelle que nous présentons est le résultat d’une collaboration avec
I’action INRIA de I'unité de recherche Rhone-Alpes nommée BIPI'dirigée par Monsieur Bernard
Espiau. Le theme de travail de cette équipe est le développement d’un environnement de CAQO
pour la programmation et la validation d’algorithmes de pilotage et/ou de contrdle-commande
sur un ensemble de véhicules dans un environnement temps réel. Ce systéme se nomme ORC-

CAD [SECK93I'Kap].

La pierre angulaire du systeme ORCCAD est le concept de tdache-robot. C’est 1’association
d’une loi de commande invariante et d’un comportement codé par un automate évoluant se-
lon Poccurrence de signaux de synchronisation ou d’événements relatifs & des exceptions. La
tache-robot est décomposée en un ensemble de taches-modules communicantes. Ces taches-
modules sont périodiques. On leur associe des propriétés temporelles : période d’activation et
durée d’exécution. La communication entre deux taches modules s’effectue selon six protocoles
prédéfinis qui se différencient par le caractére bloquant ou non des échanges.

Une tache-robot est donc définie par les propriétés temporelles de ses taches-modules et par
les protocoles que celles-ci utilisent. Ces informations peuvent étre visualisées sous forme d’un
schémal appelé schéma de synchronisationI’ comme le montre la figure 6.10. La tache-robot
représentée est constituée de trois taches-modules. Toutes les communications entre ces taches
sont de type asynchrone-synchrone ce qui signifie d’une part que le consommateur se bloque en
attente du message ; d’autre part que le producteur actualise le message sans attendre la réponse
du consommateur. La tiche-module nommée A a une période d’activation de 10 millisecondes
et un temps d’exécution de 5 millisecondes.

Le fonctionnement attendu de cette tache-robot est le suivant. A ¢y les trois taches-modules
sont activées mais seule A peut commencer son exécutionI'B et C étant bloquées en attente d’un
message. Au bout de 5 millisecondes A se termine et envoie son message vers B qui se trouve
débloquée et peut commencer a s’exécuter. A {5 4+ 7I'B termine son exécution et débloque C.
A tg + 8, la tache-module B est réactivée et se bloque de nouveau en attente du message en
provenance de A. Les taches-modules A et C sont ellesI'respectivement réactivées aux instants
to + 10 et to + 20.

Divers types de propriétés doivent étre vérifiées au niveau de la tache-robot dont I’absence de
blocage temporel. Une tiche-robot contient un blocage temporel si la période d’activation d’une
de ses taches-modules n’est pas respectéel’ce qui signifie que la tiche-module est réactivée alors
qu’elle n’a pas encore fini ’exécution associée a la période précédente.

L’exemple de tache-robot donnée par la figure 6.10 contient un blocage temporel. En effetl’
comme montré par le diagramme temporel de la figure 6.11I'la seconde activation de B — &
to + 16 — survient alors que la tache est encore en train de s’exécuter.

La vérification formelle de ’absence de blocage temporel a I'intérieur d’une tache-robot est
un des objectifs de la thése d’Eduardo Castillo [Cas].

Une modélisation de la tache-robot a I’aide du langage Argos temporisé constitue une solution
pour répondre a ce probleme. L’idée consiste & modéliser I’évolution de la tache-robot par un
programme Argos temporisél’ pour pouvoir vérifier sur le graphe temporisé ainsi décritl’ une
propriété exprimant ’absence de blocage.
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A B C

activ. 10 ms asyn-syn activ. 8 ms asyn-syn activ. 20 ms

exec. bms exec. 2 ms exec. 4ms

Figure 6.10: exemple de tache-robot

. T - T T B

10 20 30 40 50

- exécution

Figure 6.11: blocage temporel

Nous présentons dans la section 6.5 la modélisation en Argos de la tache-robot de la fi-
gure 6.10'puis dans la section 6.6I''expression de la propriété d’absence de blocage par une
formule TCTL. Pour terminer nous présentons dans la section 6.6.2 des extensions possibles a
ce travail.

Dans le chapitre 7I'qui présente le travail d’expérimentation réalisé au cours de cette thesel’
nous montrons comment le systeme KRONOS peut étre utilisé pour vérifier cette propriété.

6.5 La modélisation en Argos d’une tache-robot

La tache-robot de la figure 6.10 est modélisée par trois composantes en parallele. Chaque com-
posante modélise le comportement d’une taiche-module. Elle s’obtient par la mise en parallele :

e D’une composante chargée de réactiver la tache-module & la fin de sa période
d’activation : c’est un état temporisé par la durée d’une périodel’qui émet a chaque expi-
ration un ordre d’activation (cf. figure 6.12 pour la tache-module A) ;

e D’une composante qui modélise les changements d’état de la tache-module. Celle-ci peut
étre :

— soit bloquée en attente d’un message (la tache-module A ne se trouve jamais dans cet
état la)I’

— soit en train de s’exécuterl’

— soitl'alors qu’elle a terminé son exécutionl'en attente d’un ordre de réactivation.
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[10]

JactivA

Figure 6.12: modélisation des périodes d’activation (cas de la tache-module A)

Attente
messC

Attente
messB

Attente

activC
activA
Attente ExecC Attente
ActivB [4] ActivC
(a) (b) (c)

Figure 6.13: modélisation des changements d’état des taches-modules

La figure 6.13 (a) modélise les changements d’état de A. Cette tache-module commence par
s’exécuter pendant cing millisecondes puis produit son message et attend d’étre réactivée. Les
figures 6.13 (b) et (c) modélisent les changements d’état de B et C. Ces deux téches-modules
commencent par étre bloquées en attente d’un messagel'puis s’exécutent et se placent ensuite en
attente d’étre réactivées.

FinalementIle programme Argos temporisé obtenu comme modele de la tache-robot est donné
par la figure 6.14. On remarque que tous les événements qui apparaissent dans le programme
sont déclarés internes. En effetl seule 1’évolution du temps rythme le fonctionnement de la
tache-robot.

6.6 La vérification de ’absence de blocage temporel

6.6.1 Expression de la propriété par une formule TCTL
Une tache-robot ne contient pas de blocage temporel si et seulement si chaque tache-module qui
la. compose est réactivée alors qu’elle se trouve en attente d’étre réactivée.

Pour pouvoir exprimer facilement la propriété en une formule TCTLInous ajoutons au pro-
gramme ci-dessusl’ une composante par tiche-modulel qui filtre 'ordre d’activation et ne le
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JactivA

activB

0 k)

JactivB

messC'
ExecB / Attente

ActivB

activC

Attente
ActivC

activA, activB, activC, messB, messC'

Figure 6.14: modélisation de la tache-robot en Argos temporisé
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attA?.OuiA/actA,
attA?.OuiA/erreur

activA/
Jactind § : AttA?
activ : :

attB?.OuiB/act B,
actB attB?.OuiB/erreur

N

Attente ActivB

5 Ny

JactivB

activC'/
AttB?

; attC?.0uiC'/actC,
\ : attC?.OuiC'/erreur

N\

activC/
Attente ActivC! ALLC?

activA, activB, activC, messB, messC, att ATAtt B?, AttC?, Out A, OuiB, OuiC|, ActA, ActB, ActC

Figure 6.15: observation des blocages temporels

retransmet que si la tache-module est dans 1’état d’attente de cet ordre. Dans le cas contrairel’
un message d’erreur est généré qui peut étre utilisé dans la formule TCTL.

Cette composante supplémentaire doit communiquer avec la composante qui modélise les
changements d’état de la tache-module : sur réception de 'ordre d’activationl'il interroge cette
composante pour savoir si elle se trouve dans le bon étatlI'si c’est le casI'’ordre d’activation est
retransmisl’sinon un message d’erreur est généré. La figure 6.15 est la description du programme
argos temporisé qui modélise la tache-robotl'et qui génere une sortie d’erreur en présence d’un
blocage temporel.

Ce programme peut éte compilé sous forme d’un graphe temporisé qui comprend 18 som-
mets et geére 6 horloges. La formule TCTL qui traduit I’absence de blocage temporel dans la
tache-robot est la suivante : YO -after(obs(erreur)). Elle exprime le fait quel'quelle que soit la
séquence d’exécution issue de I’état initiall'aucun état rencontré le long de la séquence ne vérifie



6.6 : La vérification de Uabsence de blocage temporel 197

la propriété d’eétre apres une étiquette ou la sortie d’erreur est émise.

6.6.2 Extensions

Automatisation de la génération du programme Argos temporisé modeéle d’une
tache-robot

Nous venons de présenter un exemple de vérification formelle de I’absence de blocage temporel
dans une tache-robot. Cet exemple met en évidence I'intérét d’une modélisation en Argos tem-
porisé. CependantI'cet intérét serait encore plus grandl'si cette modélisation était automatique
a partir des caractéristiques de la tache-robot.

Cette extension est facilement envisageable dans le cas particulier des taches-robots qui
n’utilisent que des communications de type asynchrone-synchrone (ce sont les plus couramment
utilisées). En effetI'la modélisation présentée ci-dessus est suffisamment structurelle pour que
I’on puisse en dériver une méthode automatique.

D’autres types de synchronisation sont possibles dans le systeme ORCCADI comme par
exemple :

e Synchrone-Synchrone : la tache-module la plus rapide est bloquée jusqu’a ce que la plus
lente soit préte.

e Asynchrone-Asynchrone : chaque tiche-module évolue librement et n’est jamais bloquée
en attente d’une communication.

e Synchrone-Asynchrone : le producteur est bloqué jusqu’a que le consommateur demande
un message. Le consommateur peut évoluer avec ou sans message.

Tous ces protocoles de communication ont été codés en Esterel [MSBB99]. Plus précisément
chaque protocole est décomposable en deux parties : le producteur et le consommateur. Des
producteurs et des consommateurs types sont codés en Esterel qu’il convient d’assembler selon
une table de correspondance pour obtenir le protocole souhaité.

La méme démarche est envisageable en Argos et constituerait un moyen de produire au-
tomatiquement a partir des caractéristiques de la tache-robotl'le programme Argos temporisé
qui la modélise. Il s’ensuit que la vérification formelle de I’absence de blocage temporel d’une
tache-robot devient complétement automatique et peut étre intégrée dans le systeme ORCCAD.

Vérification formelle d’autres types de propriétés temporelles

Nous nous sommes intéressés dans ’exemple ci-dessus au probleme du blocage temporel. D’autres
propriétés temporelles a l'intérieur d’une tache-robot s’averent intéressantes a prouver. Par
exemplel' pour définir une stratégie de répartition des taches-modules sur une architecture
multi-processeursl'il est intéressant de prouver que :

o deux taches-modules n’ont aucun instant d’exécution en communI’
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o deux taches-modules s’exécutent simultanément

Ces propriétés pourraient elles aussi étre vérifiées a partir d’une modélisation de la tache-
robot en Argos temporisé. 1l suffirait pour cela d’utiliser une composante d’observation adéquate
pour mettre en évidence la propriété souhaitée.

6.7 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons défini la sémantique d’Argos avec états temporisés en termes de
graphes temporisés. Par conséquentl'ce langage peut étre utilisé & présent comme un moyen
pour décrirel'dans un formalisme de haut niveaul'des graphes temporisés complexes. L’intérét
de ce modele réside dans les techniques de vérification formelle qui lui sont associées :

e Il est moins sensible au phénomene d’explosion du nombre d’étatsl'ce qui repousse les
limites pratiques d’utilisation des outils de vérification basés sur les automates booléens ;

e Il permet d’exprimer des propriétés quantitatives temporelles temps réel.

Le langage Argos est le premier des langages synchrones dont la sémantique est définie en
termes de graphes temporisés. Le travail présenté dans cette these peut donc servir de modele a
des extensions similaires a partir d’autres langages synchrones.

Les graphes temporisés décrits a I'aide d’Argos ont une forme particuliere lie & la sémantique
des états temporisés. Fn étudiant I'introduction dans le langage Argos d’autres structures de
temporisation'd’autres formes de graphes pourraient étre décrites.

Nous avons montré que les graphes temporisés qu’il est possible de décrire a ’aide d’Argos
sont tous bien temporisésI'propriété importante lorsqu’on souhaite effectuer des preuves formelles
sur un graphe temporisé.

Nous avons aussi mis en évidence un résultat de préservation important lorsqu’on ne
s’intéresse pas uniquement a la modélisation d’un graphe temporisél mais aussi a son exécu-
tion. En effetl'il faut s’interroger sur la cohérence de preuves faites avec une interprétation
continue du tempsl'par rapport a une exécution au cours de laquelle le temps est discret. Ce
probleme n’avait jusqu’a présent pas fait 'objet d’étude particulierel'le modele des graphes tem-
porisés n’étant utilisé que pour spécifier des systemes. Le résultat mis en évidence est que pour
une certaine classe de propriétés — les propriétés de sireté — leur satisfaction en temps continu
est préservée lors d’une exécution en temps discret.



Chapitre 7

Réalisations et expérimentations

Nous présentons dans ce chapitre les réalisations et les expérimentations qui accompagnent le
travail théorique des chapitres précédents.

Les réalisations concernent la compilation du langage Argos. Les aspects d’intégration dans
un logiciel existant représentent une caractéristique importante du travail réalisé.

Les expérimentations portent sur trois outils de vérificationI'mettant en ceuvre les trois mé-
thodes auxquelles nous nous sommes intéressés : technique des observateursl simulation com-
portementale et utilisation d’une logique temporelle. Ces expérimentations sont a ’origine des
résultats présentés dans le chapitre 1I'sur I'utilisation d’une certaine classe d’outils pour la vérifi-
cation formelle des systemes réactifs. Elles ont aussi donné lieu & des idées de modifications pour
augmenter les fonctionnalités des outilsI'ou pour les rendre plus performants en tenant compte
des particularités des modeles de programmes Argos.

7.1 Réalisations

Les réalisations que nous avons effectuées concernent la compilation du langage Argos. Nous
sommes partis d’un algorithme énumératif directement inspiré de la définition d’Argos donnée
dans la section 2.2. Nous avons amélioré les performances en temps du compilateur en mettant
en ceuvre un algorithme symbolique de compilation (cf. [MV92]). L’étude de la technique de
compilation du langage Esterell'nous a permis d’améliorer encore ces performances en adaptant
la technique des potentiels a la compilation du langage Argos.

Nous présentons tout d’abord la structure du compilateur Argos avant les différentes modi-
fications que nous lui avons apportées.

7.1.1 Le compilateur Argos

Commencons par présenter I’environnement Argonaute — environnement du langage Argos —
afin de mieux comprendre les interactions entre ses différentes composantesI'dont le compilateur.
Cet environnement est présenté par la figure 7.1'dans laquelle le compilateur apparait dans un
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cadre grisé. Un éditeur syntaxique d’Argos [Sch94] permet d’éditer un programme en intégrant
des aspects graphiques — comme I’édition des automates — et des aspects textuels. Cet éditeur
a été réalisé en utilisant le logiciel d’aide a la création d’éditeurs syntaxiques Grif [QV86]. 1l est
par ailleurs possible d’éditer un programme Argos a l'aide de n’importe quel éditeur textuell'ce
langage possédant une syntaxe entierement textuelle. Le format de cette syntaxe se nomme tar-
gos. L’éditeur syntaxique sauvegarde les programmes sous un format nommé argosl'qui contient
a la fois des informations graphiques et sémantiques. Ce format est peu lisible et ne peut pas
étre utilisé pour 1’édition des programmes Argos. Le compilateur est constitué :

e d’un traducteur du format targos vers le format argos ;
e d’un analyseur du format argos ;
e d’un analyseur sémantique ;

o d’un générateur d’automates.

Le compilateur Argos est entierement écrit en Cl'il représente environ 12000 lignes de code.
Il produit des automates sous différents formats selon les objectifs du programmeur. Ceci per-
met d’utiliser dans Argonaute des outils développés dans d’autres environnements. Le format
OC [Pa93] est un format d’automates interprétés qui sert essentiellement comme format inter-
médiaire pour produire du code exécutable. C’est le format de sortie des automates modeles
de programmes Esterell' Lustre et Signal. Il existe différents traducteurs du format OC en code
exécutable (C ou ADA). Ce format permet aussi d’utiliser SAHARA [Ghe92] un simulateur
graphique de systemes réactifsI'développé dans 'environnement Esterel. Il est aussi le format
d’entrée de Oc2Rep [Gir94]I'répartiteur de code sur une architecture multi-processeurs. Le for-
mat SA est un format d’automates qui permet d’utiliser les systemes Autograph [Roy90] —
interface graphique de visualisation d’automates — et Auto [dSV89I'Ver87] — outil de vérifica-
tion formelle basé sur la réduction et la comparaison d’automates — tous deux développés dans
I’environnement du langage Esterel. Le format AUT est un autre format d’automates qui per-
met d’utiliser Aldébaran [Fer88T'Mou92I'Ker|T'outil de vérification formelle a base de réduction
et de comparaison d’automates.

L’analyseur sémantique vérifie essentiellement le déterminisme des automates. Pour faciliter
cette vérificationlles automates sont saturésl'ce qui signifie que les monémes des transitions sont
complétés sur I’ensemble des entrées pertinentes pour chaque état de automate!.

Le générateur d’automates met en ceuvre algorithme 2.1. La fonction CalculTrans est
implémentée par une fonction récursive quil’en fonction du type de 'opérateur principal du
programmel'appelle une fonction spécifique. Nous détaillons ’algorithme de la fonction utilisée
pour la déclaration d’événements internesl’ car c’est cette fonction qui subit par la suite les
principales modifications. Nous ’appelons CalculTransI. Pour présenter cet algorithmel'nous
utilisons les mémes notations que celles utilisées pour 'algorithme 2.1.

!par rapport A la définition formelle d’Argos présentée dans la section 2.2, les monémes manipulés ne sont pas
complets sur toutes les entrées du programme. Cette différence ne porte pas a conséquence.
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Algorithme 7.1 Le calcul de la transition issue de pY déclenchée par m.

Sol 0K «— 0 {nombre d’hypoth&ses cohérentes}
Pour chaque my € MZ(Y) faire
Si (CalculTrans(p,m.A my).resultat = 0OK) faire
O <« CalculTrans(p,m.A my).sorties
Si ((mf CO)A(myNO =0)) faire
Sol 0K «— Sol 0K + 1
p_temp «— CalculTrans(p, m. A my) .but
Otemp — 0O
Sinon { détection d’un probléme de causalité dans le sous-programme }
Exit(erreur)
Si (Sol 0K = 1) faire

po — ptemp”
O — O_temp\Y

Sinon { détection d’un probléme de causalité concernant un élément de Y }
Exit(erreur)

Chaque monéme my construit sur ’ensemble Y 'exprime une hypothese sur le statut des
événements internes. On calcule la réaction du sous-programme opérande en prenant cette
hypothese pour les statuts des événements internes. On vérifie a posteriori la cohérence de
cette hypothese. Si c’est le casl'alors on incrémente Sol 0K et on mémorise la transition ainsi
calculée. Lorsque toutes les hypotheses ont été effectuéesI'on vérifie ’existence d’une unique
hypothese cohérente. Dans un tel caslla transition recherchée se déduit facilement de la transition
mémorisée.

Le coit en temps de cet algorithme croit exponentiellement en fonction du nombre
d’événements internes contenus dans ’ensemble Y T'puisqu’on essaie tous les monoémes construits
sur Y.

7.1.2 Algorithme symbolique de compilation du langage Argos

Les graphes de décision binairesl'ou bdd pour Binary Decision Diagramsl'sont apparus récemment
comme une solution novatrice — compacité et canonicité de la représentationl'et efficacité des
opérateurs — pour le calcul booléen. Les bdd sont une représentation canonique des expressions
booléennes sous forme de graphes de décision binaires orientés et acycliques. Cette représentation
et les opérateurs associés résultent des travaux relatés dans [Sha381' Ake78I'Bry86]. Shannon a
défini une représentation canonique des fonctions booléennes modulo un ordre donné des variables
— arbre de Shannon —. Ackers a défini la négation en temps constant mais la représentation
n’était plus canonique. C’est Bryant qui a défini une nouvelle forme canonique plus compacte
— élimination des nceuds redondants et partage des neeuds isomorphes — ainsi que le calcul des
opérateurs booléens préservant cette canonicité. La figure 7.2 donne le bdd associé a la formule
(a Ab)V (e A d) pour ordre a,b, ¢, d des variables.
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Figure 7.1: environnement Argonaute et compilateur Argos (en grisé)
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Figure 7.2: bdd représentant l'expression (a Ab)V (¢ A d)

Les opérations effectuées sur les bdd se ramenent & des parcours de graphes binaires. Par
conséquentl'le nombre de noeuds d’un bdd est une bonne mesure pour évaluer le coat de ces
opérations. Le cout en temps des opérations booléennes (A, V, =) est proportionnel au produit
des tailles des bdd opérandes. Les opérations de comparaison et de négation se font en temps
constant. Le nombre maximum de nceuds d’un bdd est égal a %Foﬁ n est le nombre de variables
de la fonction booléenne représentée. Cependantl'dans la pratique la taille des bdd est polyné-
miale en nl'd’oli I'intérét de cette représentation. Une étude précise des cotits des opérations de
manipulation de bdd peut étre trouvée dans [Cou91]. Les travaux autour des bdd se sont mul-
tipliés depuis quelques années et actuellement plusieurs “package” sont développésI'par exemple
ceux de Berkeley [TLST90]'de Carnegie Mellon University [BBR90] ou de Bull [CBM90TMad90)].
Nous avons utilisé celui développé a Grenoble [Rat92].

Ce “package” est développé en C+4. Nous nous servons des opérations booléennes A et V.
A notre demandel'une opération supplémentaire a été implémentée. Elle permetI'connaissant le
nombre de variables manipulées par la fonction booléenne représentée par un bddI'de calculer le
nombre de solutions de cette fonction. Nous ’appelons NbSol.

Nous détaillons a présent comment la fonction CalculTransI a été modifiée de maniere a
tirer profit d’une représentation a ’aide de bdd.

Nous supposons dans un premier temps que le programme contient une seule déclaration
d’événements internes.

Le nouvel algorithme de CalculTransI utilise les fonctions suivantes :

e Construire bdd prend en parametre un état global p et un ensemble d’événements Y. Le
résultat est le bdd représentant la fonction booléenne égale a la conjonction de toutes les
équations qui définissent le statut des événements de Y dans I’état global p. Pour obtenir ce
résultatlle bdd égal a la partie droite d’une équation concernant I’événement al's’obtient
par un parcours de 'ensemble des transitions susceptibles d’étre déclenchées — issues d’un
état actif dans p —. A chaque fois que « fait partie des sorties de la transitionI'le monoéme
déclencheur de la transition est codé par un bdd. La disjonction de tous ces mondmes
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constitue le bdd égal a la partie droite. I.’équation s’obtient en posant 1’égalité entre cette
partie droite et la variable a.

e Solution prend en parametre un bdd qui admet nécessairement une unique solution. Le
résultat est un mondéme qui représente cette solution. Il s’obtient par un simple parcours

du bdd.

Algorithme 7.2 Un nouvel algorithme pour CalculTransI(p,Y)

bdd_res < Construirebdd(p,Y) { Construction du bdd équivalent au systeme}
bdd_res = bdd_res A bdd_m, { bdd_m. est le bdd équivalent a m.}
Si (NbSol(bdd.res,|Y|) = 1) faire

my < Solution(bdd.res) {Extraction de la solution sous forme de mondme }

O _temp «— CalculTrans(p, m. A my).sorties
p_temp — CalculTrans(p, m. A my) .but

po — ptemp”

O — Otemp\Y
Sinon

Exit(erreur)

Examinons & présent le cott de ce nouvel algorithme. Nous appelons M(n) le nombre moyen
de nceuds d’un bdd représentant une fonction a n variables. Le coiit moyen des opérations A et
V est donc de l'ordre de O(M(n)M(m)) ol n et m sont les nombres de variables associés aux
bdd opérandes. Dans ce nouvel algorithmel c’est la fonction Construire bdd qui est critique
au niveau du temps d’exécution. En effetI'les fonctions NbSol et Solution sont des simples
parcours du bdd opérandel'la borne supérieure de leur coit est donc de l'ordre de O(M (s))lot s
est la somme du nombre des événements internes et des entrées du programme. La conjonction
effectuée entre bdd_res et bdd_m, est bornée supérieurement par un cofit de 'ordre de O(M(s)?).
La fonction Construire_bdd se décompose en deux phases :

1. Calcul de toutes les équations associées aux événements internes ;

2. Conjonction de toutes les équations.

La borne supérieure du coiit de la seconde phase est de 'ordre de y.O(M (s)*)Tou y est le
nombre d’événements internes utilisés par le programme. C’est aussi le nombre d’équations. En
effetI'dans le pire des cas tous les événements (entrées + événements internes) sont concernés
par chaque équation. La borne supérieure du cofit de la premiére phase est y2.0(M(s)?) car il
faut construire y équationsl'et pour chaque équation il faut coder tous les monémes déclencheurs
de transitions qui génerent ’événement interne considéré. Or la borne supérieure du cott du
codage d’un monome est s.0(M(s)?). Les autres phases de la construction d’une équation ontT’
ellesI'un cofit borné supérieurement par O(M(s)?).

Par conséquentI'la borne supérieure du cott de la fonction Construire_bdd est de 'ordre
de y2.O(M(s)?). 1l n’existe pas de résultat théorique sur le cofit de la fonction M. Cependantl’
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(a) (b)

Figure 7.3: déclarations multiples d’événements internes

I’expérience montre qu’il ne croit pas exponentiellementI'd’oti le gain par rapport a 'algorithme
initial.

Cet algorithme n’est valable que si le programme ne contient qu’une déclaration d’événements
internes. En effetI'supposons que le programme a compiler soit celui donné par la figure 7.3 (a).
Les systemes d’équations définissant les statuts de a et 7 dans la configuration initiale ne peuvent
étre résolus indépendammentl'il faut résoudre globalement le systeme d’équations ¢ = f.aV g.h
et @ = e.r. Ce qui revient a faire comme si le programme contenait une seule déclaration
d’événements internesl'c’est-a-dire remplacer le programme de la figure 7.3 (a) par celui de la
figure 7.3 (b). Ce remplacement n’est pas toujours sans conséquencel’par exemple le programme
de la figure 7.4 contient un probleme de causalité au niveau de la déclaration de a et b. Si on
remonte cette déclaration au niveau de celle de 7I'le probleme de causalité disparait. Nous avons
montré que le fait de remonter les déclarations d’événements internes d’un programme au niveau
de celle qui est la plus externel'ne peut qu’éliminer des problemes de causalité. Par conséquentI’
nous avons choisi de remonter toutes les déclarations d’événements internes du programmel'avant
de le compiler.

7.1.3 Adaptation de la méthode des potentiels du langage Esterel

L’amélioration que nous présentons a présent s’inspire de la méthode des potentiels utilisée
dans le compilateur du langage Esterel. Une description de cette méthode peut étre trouvée
dans [Gon88I'BG92]. Nous décrivons directement la méthode adaptée a la compilation d’Argos.

On se ramene ici aussi & un programme Argos ne contenant qu’une seule déclaration
d’événements internes.

Calculer la réaction d’un programme Argos face & une configuration d’entrées et dans une
configuration donnéesl'consiste & déterminer parmi I’ensemble des transitions susceptibles d’étre
déclenchées — issues d'un état actif dans la configuration — lesquelles le sont véritablement.
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Figure 7.4: effets de la remontée des déclaration d’événements internes

Pour celal'il ne suffit pas de connaitre le statut des entrées du programme car le déclenchement
de certaines transitions peut étre conditionné par le statut d’événements internes. Le principe
de la méthode que nous présentonsl consiste a calculer de maniere incrémentale la réaction du
programmel en déterminant & chaque pas un ensemble de transitions dont on est stir qu’elles
sont déclenchées : on connait le statut de tous les événements qui apparaissent dans son monéme
déclencheur.

Au départl'seul le statut des entrées est connu. Un pas est constitué des phases suivantes.

1. Elimination des transitions dont la condition de déclenchement ne peut pas étre satisfaite.

2. Calcul de ’ensemble des événements internes qui peuvent encore étre émis par la réaction.
Cet ensemble constitue le potentiel du programme.

3. Déduction de I’absence d’un certain nombre d’événements internes : ceux qui ne peuvent
plus étre émis.

4. Détermination des transitions qui sont stures d’étre déclenchées car leur condition de dé-
clenchement ne fait intervenir que des événements dont on connait le statut.

5. Déduction de la présence d’un certain nombre d’événements internes : ceux qui sont émis
par les transitions nécessairement déclenchées.

On redémarre alors pour un nouveau pasl'avec un ensemble d’événements dont on connait
le statutl'enrichi par rapport au pas précédent. Le calcul se termine lorsqu’un pas ne permet
de calculer le statut d’aucun événement interne supplémentaire. Deux cas peuvent alors se
produire : soit tous les événements internes ont alors un statut connul'dans ce cas la réaction
du programme est calculée. L’expérience montre que c’est le cas le plus courant ; soit il reste
des statuts indéterminés et dans ce casl'il faut calculer le systeme d’équations qui régit les
communications du programme en tenant compte des statuts déja déterminésI'puis le résoudre
symboliquement.
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Le nombre de pas de cette phase d’analyse de la réaction du programme par la méthode
des potentiels est borné supérieurement par le nombre d’événements internes du programme.
En effetl'a chaque pas le statut d’au moins un événement supplémentaire est identifié. Un pas
ne dépend pas du nombre d’événements internesI'mais plutot du nombre d’automates et de leur
degré de branchement. Cette premiere phase a donc un coit en temps qui est linéaire par rapport
au nombre d’événements internes du programme.

Remarque 7.1 Par rapport a la méthode utilisée dans le cas du langage Esterel, le probleme
que nous avons a résoudre en Argos est plus simple. En effet, d’une part le langage Esterel gére
des signauz valués ce qui rend plus complexe la méthode ; d’autre part, il n’y a pas d’équivalent
en Argos a la notion de séquence présente en Esterel. Cetlte notion de séquence se traduirait
en Argos par une notion d’état transitoire, c’est-a-dire des états qui ne correspondent pas a des
points d’arrét entre deux réactions du programme. Cette notion de séquence en Esterel engendre
une complexité plus grande qu’en Argos. En effet, dans le cas d’Argos, la phase d’élimination des
transitions dont on est sur qu’elles ne sont pas déclenchées — premiére phase — ne tient compte
que des statuts des événements déja connus ; alors qu’en Esterel, il faut aussi tenir compte des
€tats buts des transitions dont on est déja sures qu’elles sont déclenchées. Par conséquent, si en
Argos on peut raisonner uniquement sur [’ensemble des étiquettes des transitions pour déterminer
lesquelles sont déclenchées, en Fsterel il faut aussi considérer les €tats buts de ces transitions. B

Nous venons de présenter successivement deux améliorations du compilateur Argos. Nous al-
lons a présent comparer les performances des différentes versions du compilateur sur des exemples
précis. Le tableau suivant met en évidence les temps de calcul des transitions issues d’un état
du modelel'dans le cas :

e du compilateur avant introduction des bdd ;
e de celui apres introduction des bdd ;

e du compilateur mettant en ceuvre la méthode des potentiels.

Les programmes exemples sont caractérisés par le nombre d’événements internes qu’ils utili-
sent. Les temps d’exécution sont donnés en secondes.

prog 1 prog 2
11 ev. int. | 26 ev. int.
avant bdd 60 00
apres bdd 0 0136
avec potentiels 0 on

Rappelons que pour obtenir le temps de compilation d’un programmelles cotits donnés dans
ce tableau sont a multiplier par le nombre d’états du modele du programme.
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7.1.4 Mise en ceuvre de la sémantique d’Argos temporisé en termes de
graphes temporisés

Nous présentons a présent la maniére dont la sémantique des programmes Argos temporisés a
été mise en ceuvre dans le compilateur existant.

Tout d’abordl'il est important de noter que la structure du compilateur est concue de telle
fagon qu’il est facile d’ajouter un nouveau format de sortie d’automates. FEn effetl'’écriture
du modele d’un programme s’effectue a ’aide de différents points d’écritures paramétrés par
le format de sortie choisi par l'utilisateur. Ce choix s’exprime par un mécanisme d’option au
moment de ’appel du compilateur. Ces points d’écriture sont dédiés a I’écriture :

e de D’entéte du fichier de sortie ;
e d’un état du modele ;

e d’une transition du modele ;

e de la fin du fichier.

Nous utilisons comme format de graphes temporisésl celui utilisé en entrée par l'outil de
vérification formelle Kronos. Une description de ce format peut étre trouvée dans [0592].

Les premieres modifications engendrées par les états temporisés concernent les formats targos
et argos du compilateurl puisque nous avons di y intégrer cette nouvelle structure syntaxique.
Le traducteur du format targos vers argosl'ainsi que ’analyseur argos ont di étre modifiés en
conséquence. Les contraintes de sémantique statique concernant les états temporisés sont vérifiées
soit au niveau du traducteur si l’on utilise la syntaxe textuelle d’Argosl'soit au niveau de I’éditeur
syntaxique.

D’apres la section 6.1.61'une fonction de calcul d’un arc connaissant son sommet but et sa
condition de déclenchement doit remplacer la fonction de calcul d’une transition CalculTrans.
Deux différences existent entre ces deux fonctions :

e La fonction CalculArc prend un parametre d’entrée supplémentaire qui est la condition
sur les valeurs des horloges ;

e La fonction CalculArc fournit un résultat supplémentaire qui est ’ensemble des horloges
remises a zéro par cet arc.

La solution que nous présentons permet d’utiliser la fonction de calcul d’une transition pour
calculer un arc du graphel'ce qui limite les modifications a apporter au compilateur. Pour celal'on
rajoute un parametre de sortie a cette fonctionI'qui n’est utilisé que dans le cas ou 'on produit a
partir du programme un graphe temporisé. Pour ne pas avoir a modifier les parametres d’entrée
de la fonctionl'on simule les conditions sur les valeurs des horloges par des conditions sur le
statut d’entrées fictives.

L’idée est la suivante : on associe a chaque état temporisé un événement particulier. On
note cet événement tout; si ¢ est 'indice de I’état temporisé. Lors de ’analyse du format argos
chaque transition d’expirationl’jusque la identifiée par un caractere spéciall'est remplacée par
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une transition qui admet pour condition de déclenchement le monéme tout; si ¢ est 'indice de
son état source. Une table est crééel'qui met en relation cet événement spécial avec un nom
d’horloge et un entier strictement positif qui est la borne de I’horloge.

La phase de saturation qui permet de manipuler par la suite des mondmes complets doit
étre modifiée pour tenir compte de la particularité de ces événements fictifs. En effetl'ceux-ci
ne doivent pas étre traités comme les autres événementsl'en raison de la priorité donnée a la
transition d’expirationl'sur les autres transitions issues de 1’état temporisé.

Une fois ces événements fictifs ajoutés et correctement traités par la phase de saturationl’
I’algorithme 2.1 de calcul des transitions du modeles peut étre utilisé :

e en modifiant la fonction CalculTrans pour qu’elle fournisse comme résultat ’ensemble des
horloges remises a zéro ;

e en interprétant correctement lors des points d’écriturelle statut des événements fictifs dans
le monoéme déclencheur. La regle & appliquer est la suivante : si un événement tout; est
supposé présent alors I’arc est conditionné par 1’égalité de 'horloge h; a sa borne ; s’il est
absentI'alors I'arc est conditionné par le fait que la valeur de I’horloge h; est strictement
inférieure a sa borne.

Remarquons que les améliorations apportées au compilateur concernant le calcul des commu-
nications profitent a la compilation des programmes Argos temporisés en graphes temporisés.

7.1.5 Autres extensions

Deux autres extensions au compilateur Argos ont été réalisées. Nous ne les détaillons pasI'mais
présentons uniquement leurs intéréts.

¢ Modification de la sémantique du raffinement. L’opérateur de raffinement tel que
nous l'avons présenté n’est pas symétriquel’en ce sens que lorsqu’un programme est in-
terrompu il a le droit de réagirl'alors que lorsqu’il est lancé il n’a pas cette possibilité.
La sémantique du raffinement peut facilement étre modifiée afin d’intégrer cette nouvelle
possibilité. Cependantl'il est nécessaire de restreindre 1'utilisation de cet opérateur par
des contraintes statiques pour éliminer des comportements aberrants. L’ancien opérateur
de raffinement peut alors étre défini comme une macro-notation. Pour pouvoir utiliser ce
nouvel opérateur de raffinementl'et ainsi mieux maitriser ses effetsI'nous avons intégré cette
nouvelle sémantique au sein du compilateur Argos.

¢ Compilation d’Argos temporisé en automates interprétés. Pour pouvoir exécuter
les programmes Argos contenant des états temporisésI'nous avons aussi intégré au compi-
lateur une option permettant de compiler de tels programmes en automates interprétés —

format OC —.
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7.2 Expérimentations

Comme l'indique son titre “étude d’un environnement de programmation et de vérification des
systemes réactifsI'multi-langages et multi-outils”I'une des motivations du travail effectué lors
de cette these est la connexion au plus grand nombre d’outils. De faitl'une part de notre travail
a consisté a étudier les fonctionnalités d’outils pour mettre en évidence leur intérét pour la pro-
grammation et la vérification des systemes réactifs. La connexion de ces outils & "'environnement
du langage Argos a été testée sur des exemples concrets. La mise en ceuvre de ces tests n’a pas
toujours été immédiatel'certains outils demandant de “rentrer dans un moule” mal adapté a nos
situations. FElle a dans certains cas été a l'origine d’une réflexion'menée en collaboration avec
les équipes concernéesl'sur les outils testés. Ces réflexions ont conduit soit a la modification des
fonctionnalités de ’outill'soit a I’amélioration de ses performances grace a la prise en compte des
particularités des automates modeles de programmes Argos.

Ce sont ces différents aspectsI'parfois tres concretsI'qu’il nous a semblé intéressant de présenter
dans ce chapitrel'pour apporter des exemples de réponses aux problemes auxquels on peut étre
confronté dans des situations de vérification formelle.

Nous avons choisi de présenter les expérimentations effectuées autour de trois outils. Ce
sont trois outils de vérification développés au sein du projet Spectre. Ils mettent en ceuvre des
techniques de vérification différentes :

e vérification comportementale avec AldébaranI’
o vérification a l'aide d’une logique temporelle avec KronosI’

o vérification de programmes Lustre par la technique des observateurs a l'aide de Lésar.

Remarquons que les connexions a ces trois outils sont le fruit du travail formel présenté dans
les différents chapitres qui précedentl'puisque :

e Aldébaran et Kronos travaillent tous deux par comparaison syntaxique des étiquettes du
programme et de la propriétél'd’ot la nécessité d’appliquer les résultats présentés dans le
chapitre 1 ;

o Kronos permet de vérifier des programmes Argos grace a la définition de la sémantique
d’Argos temporisé en termes de graphes temporisés ;

o Lésar permet de vérifier des programmes Argos ou Argolus grace aux traductions de ces
langages vers le langage Lustre.

7.2.1 Aldébaran

Aldébaran est un outil de vérification de spécifications comportementales. Il est actuellement
principalement connecté (cf. [FGMT92]) au langage Lotos qui permet de modéliser I’évolution de
systemes paralleles répartis. De nombreux protocoles de communication ont été vérifiés a 1’aide
d’Aldébaranl’a partir de modélisation en Lotos. Un exemple d’une telle expérience se trouve
dans [Mou92]. Les étiquettes des modeles de programmes Lotos sont des noms d’action et les
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algorithmes implémentés dans le systeme Aldébaran sont basés sur la comparaison syntaxique
des étiquettes de 'automate modele du programme avec celles de la propriété.

Différentes relations de comparaison entre le modele d’un programme et sa propriété sont
mises en ceuvre dans Aldébaranl'dont la simulation telle que nous ’avons présentée en 1.14 —
relation simplifiée —.

Les possibilités d’utilisation d’Aldébaran se trouvent limitées par les deux points suivants :

e impossibilité de stocker les automates modeles de programmes a cause du phénomene
d’explosion du nombre d’états inhérent aux systemes paralleles. Pour repousser les li-
mites d’utilisation de 'outill'des algorithmes permettant de ne pas stocker entierement cet
automate ont été définis et implémentés [Mou92] ;

e le coit des algorithmes de comparaisonl’en partie di a leur caractere énumératif : les
transitions du modele du programme sont analysées une par une. Pour améliorer les per-
formances de ’outill'des méthodes basées sur une représentation symbolique du modele ont
été définies et mises en ceuvre [Ker]. Cette représentation permet d’analyser les transitions
sous forme d’ensemble.

Des la conception du compilateur Argosl'sa connexion au format d’entrée d’Aldébaran a
été prévuel'grace au format de sortie AUT. CependantI'les utilisations d’Aldébaran sur des pro-
grammes modélisés en Argos sont restées marginalesI'du fait de 'inadéquation de la comparaison
par égalité syntaxique a la vérification des systemes réactifs.

Le travail présenté dans le chapitre 1 permet d’éliminer cette difficultél’en définissant une
fonction de transformation de la propriété qui permet de se ramener a des comparaisons par
égalité syntaxique. Nous avons testé ce principe sur divers exemplesI'dont le contréleur de feux
de voitures présenté dans la section 2.3.

Parallelement & ce travaill'nous avons étudié la possibilité d’étendre Aldébaran en paramé-
trant ces algorithmes par une relation de comparaisonl’dépendante du contexte d’utilisation.
Pour celal'deux stratégies opposées sont envisageables :

e La relation de comparaison est implémentée par une fonction externe. L’outil Aldébaran
appelle cette fonction lorsqu’il a besoin de comparer deux étiquettes. Cette solution suppose
la résolution de problemes d’édition de liens et/ou de communication complexes pour ne
pas détériorer les performances et la souplesse d’utilisation du logiciel Aldébaran.

o La relation de comparaison est intégrée au systeme Aldébaran. Etant donné que ni la
forme des étiquettesI'ni la relation de comparaison ne peuvent étre connues a prioril'cette
solution nécessite la définition de langages de description des étiquettes et des relations de
comparaison.

Ces deux stratégies sont toutes les deuxI'pour des raisons différentesl’ complexes a mettre
en ceuvre. Remarquons que si 'objectif est uniquement d’implémenter une connexion Ar-
gos/Aldébaran alors la deuxieme solution se simplifie puisque la forme des étiquettes et la relation
de comparaison sont connues. Les langages de description ne sont donc plus utiles et on peut
définir un exécutable d’Aldébaran dédié a la vérification des systemes réactifs modélisés par des
programmes Argos.
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Une troisieme stratégie existe par ailleursI'nous ’avons définie dans le chapitre 1Telle con-
siste a transformer la propriété a vérifier en tenant compte du modelel'pour se ramener a une
vérification par comparaison syntaxique. Cette solution nous semble la plus intéressante car peu
difficile & mettre en ceuvrel'et permettant 'utilisation de différents outilsI'dont Aldébaranl'sans
aucune modification.

7.2.2 Kronos

Le systeme Kronos [HNSY92I' Yov93] est un outil de vérification symbolique de formules de
la logique TCTL & partir de graphes temporisés. Il peut aussi étre utilisé comme un outil de
vérification de formules de la logique CTL sur des systémes de transitions étiquetéesI'puisque la
logique TCTL est une extension de CTL et un graphe temporisé sans horloge n’est rien d’autre
qu’un systeme de transitions étiquetées. Enfin['une extension de Kronos aux systemes hybrides
est en cours d’étude [Oli].

Nous avons utilisé Kronos pour vérifier divers exemples : le controleur de feux de voiture
présenté dans la section 2.3I'différents schémas de synchronisation (cf. section 6.4)I'un jeu de
réflexes [JMO93]'un “scheduler” de tachesl'. ..

Pour effectuer ces expérimentationsI'nous avons di prendre en considération le fait que le pré-
dicat after qui permet de transformer des informations portées par les étiquettes en information
d’état n’est pas mis en ceuvre par Kronos.

Cette impossibilité d’utiliser le prédicat after dans les formules de la logique ne constitue
par dans notre cas — modélisation du graphe a ’aide d’un langage synchrone — un obstacle a
I'utilisation de KronosI'et ceci pour les raisons suivantes :

o Il est toujours possible en Argos — ceci est vrai pour n’importe quel langage synchrone —
de transformer le programme et la formulel'de maniére & exprimer la propriété a ’aide du
prédicat enable. Orl'ce prédicat est plus facile a mettre en ceuvre car il ne nécessite pas
de modifier le modele. Il est mis en ceuvre par Kronos ;

o Toute propriété de stireté peut se ramenerl'grace & l'utilisation de composantes supplé-
mentaires mises en parallele avec le programmel'a une propriété d’accessibilité d'un état
d’erreur. Cette technique est illustrée par la suite sur 'exemple du schéma de synchroni-
sation présenté dans la section 6.4 ;

e Toute propriété de vivacitéI'si on la borne dans le tempslest transformée en une propriété
de sureté. D’ou un intérét supplémentaire au point précédent ;

Reprenons I'exemple consistant a prouver "absence de blocage temporel dans un schéma de
synchronisation. Nous avons vu dans la section 6.4 qu’une solution pour cette preuve consiste
a prouver la satisfaction de la formule VO-after(obs(erreur)) sur le graphe temporisé modele
du programme de la figure 6.15. Pour cela Kronos ne peut étre directement utilisé & cause de la
présence d’un prédicat after.

Kronos propose a 'utilisateur pour exprimer les propriétésI'soit d’utiliser le prédicat enablel’
soit de nommer directement dans la formule des sommets du graphe. Nous utilisons sur ’exemple
cette deuxieme possibilité. La figure 7.5 présente le nouveau programme sur lequel nous allons
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Figure 7.5: observation des blocages temporels

vérifier la nouvelle formule. L’absence de blocage temporel revient & vérifier que dans le graphe
temporisé modele de ce nouveau programmelaucun sommet dans lequel un des trois états d’erreur
est actifl'n’est accessible.

11 est facile venant du langage Argos de connaitre I’ensemble des indices de ces sommets. En
effetI'chaque sommet du graphe temporisé modele d'un programme Argos représente une confi-
guration des états des automates du programme. Sil’on note I = {iy,43,...,1,} 'ensemble des
indices de ces sommetslalors la formule TCTL qui peut étre utilisée pour prouver I’absence de blo-
cage temporel a 1’aide de KRONOS est la suivante : VO (state(iy) or state(iy) ... or state(iy,)).

Les diverses expériences faites en utilisant la connexion Argos/Kronos ont montré certaines
limites aux performances du systéme Kronos. En effetlles performances de I’outil sur des graphes
de taille modeste : une dizaine d’états et une centaine de transitionsI'selon la forme de la propriété
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Figure 7.6: non minimalité des graphes temporisés produits a partir d’Argos

vérifiée ne sont pas celles attendues. Nous avons cherché a expliquer la cause de ces “contre-
performances”. Notre premiere hypothese a été d’incriminer le fait que les graphes temporisés
produits a partir du langage Argos ne sont pas minimaux en ce qui concerne leur nombre de
transitions. Considérons pour illustrer ce point le programme Argos de la figure 7.6.

A partir de I’état (A,X) du graphe temporisé sont issus les arcs :

o ((4,X)Tv =4Tel.2I'(B)) ;
o ((4,X)Tv = 4ATel.e2I'(B)) ;

o ((&,X)Tv = 4T'el.e2I'(B)).

Si l'on s’intéresse a une propriété d’accessibilité d’un état d’erreur alors ces trois transitions
sont équivalentes et pourraient étre remplacées par une seule. Nous avons testé cette hypothese
sur un exemplel'en remplacant dans tout le programme chaque “faisceau” de transitions par
une seule. Le temps d’exécution de Kronos n’ayant pas été sensiblement modifié par cette
modificationI'nous avons abandonné cette hypothese.

L’idée a présent en cours d’expérimentation est liée a la forme particuliere des conditions
sur les horloges des graphes temporisés produits a partir d’Argos. Ce sont des conjonctions de
conditions de la forme v < k et v = k oll k est une constante entiere. La prise en compte de cette
particularité dans les algorithmes du systéme Kronos semble constituer un moyen d’améliorer
ses performances. Cette forme particuliere de conditions temporelles est liée a la structure de
controle utilisée pour générer les horloges dans le graphe temporisé. Ce sont des structures
de type “chiens de garde temporisés”. Tout langage qui utilise ce type de structures pour
générer des graphes temporisés aboutit & des graphes qui manipulent cette forme particuliere de
conditions temporelles. Il est par conséquent tres intéressant pour le systeme Kronos d’améliorer
les performances de ses algorithmes pour ce type de conditions temporelles.

7.2.3 Lésar

Le systeme Lésar est un systeme de vérification formelle des programmes Lustre basée sur la
méthode des observateurs [Rat92]. Il fait suite & une premiére étude sur ce theme [Glo89]. Par
rapport a cette étude qui a jeté les bases de la vérification formelle a partir de programmes
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Lustrel'une méthode originale & base d’une représentation symbolique du programme a ’aide de
graphes de décision binaires a été définie et implémentée.

Pour utiliser ce systeme sur un programme Lustrel'un “squelette” de controle boléen est
extrait du programme. Il est montré que cette abstraction booléenne du programme préserve les
résultats de satisfaction d’une propriété de sireté.

Lustre étant un langage déclaratif flot de donnéesl'les observateurs sont eux aussi exprimés
sous cette forme. Un observateur Lustre est un neeud qui possede un seul flot de sortie qui est
booléen. Ce flot de sortie est faux a un instant donné si une erreur dans le comportement du
programme est détectée.

Par exemplel'pour vérifier qu’un programme qui admet deux flots booléens de sorties ol et
o2l'est tel que ses deux flots sont en exclusion mutuellel'’observateur suivant peut étre utilisé.

node observateur(ol,02 : bool) returns (ok : bool);
let

ok = not (ol and 02);

tel

Le programme entrée de 'outil de vérification est constitué d’un appel au neeud décrivant le
programme a vérifier et d’un appel a ’observateur['toutes les sorties autres que ok étant déclarées
locales. La propriété est vérifiée si et seulement si pour tous les flots d’entrées possiblesI la
sortie ok est toujours vraie. Pour faciliter la tache du programmeurl'une bibliotheque de nceuds
“observateurs” les plus utiles a été définie.

Nous avons utiliser le systeme Lésar pour vérifier le bon fonctionnement des anti-
brouillard dans le programme Lustre du controleur de feux de voitures présenté dans la
section 4.1.5. L’observateur vérifie la satisfaction de I'implication suivante a chaque ins-
tant : codes and ab_on => anti brouillard.

Si a présentl'nous souhaitons vérifier cette méme propriété sur le programme Lustre obtenu
par traduction du programme Argos du contréleur de feux de voitures (cf. figure 2.21)I"alors
I’observateur est plus complexe car les sorties du programme Argos correspondent aux ordres
d’extinction et d’allumage et non pas a 1’état des lampes. De plusI'on n’accede pas aussi facile-
ment a I’état du bouton associé aux anti-brouillard. Ce dernier point peut en fait étre résolu par
la remarque suivante : la traduction Argos vers Lustre telle que nous ’avons définiel’associe une
variable a 1’état bouton_bas de 'automate Argos qui modélise le comportement du bouton. Il
sufflit de retrouver dans le programme Lustre le nom de cette variable pour pouvoir 'utiliser dans
I’observateurs. On peut imaginer pour faciliter cette recherche que lors de la traduction struc-
turelle d’Argos en Lustre une table des correspondances entre noms d’état et noms de variable
soit générée.
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Bilan et perspectives

7.3 Bilan

A Torigine de ce travail deux objectifs avaient été fixés :

e Etudier la faisabilité d’un mélange au niveau source des langages Argos et Lustre pour
répondre au besoin d’un formalisme mixte impératif/déclaratif ;

¢ Etudier une extension du langage Argos pour qu’il définisse un jeu de constructeurs de
graphes temporisés. L’intérét de cette extension est lié aux possibilités intéressantes de
vérification formelle qui accompagnent cette forme d’automate avec variables.

Ces deux axes de recherche ont pour point commun le langage Argos. Les diverses expéri-
mentations réaliséesl'soit pour la définition du langage mixtel'soit pour 'extension d’Argos aux
graphes temporisésI'ont conduit & effectuer un travail spécifique sur ce langage et son environ-
nement.

Nous présentons ici le bilan des travaux effectués :

¢ En liaison avec la définition du langage mixte ArgoLus ;
¢ En liaison avec la définition de la sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés ;

o Spécifiques au langage Argos.

7.3.1 La définition du langage ArgoLus

C’est a partir d’études de casl'que les besoins d’'un formalisme mixte impératif/déclaratif sont
apparus. Celui qui semblait le plus important était d’introduire une structure de controéle hiérar-
chique dans les langages déclaratifs. Dans le langage impératif Argosl'cette structure de controle
est introduite grace a l'opérateur de raflinement. Le principe de cet opérateur consiste a lancer
et a interrompre des composantesI'en tenant compte de 'activité des états d’un automate de
controle. Notre premiere idée de mélange a été d’utiliser cet opérateur pour controler Pactivitél
non plus de composantes ArgosI'mais de composantes Lustre. Il nous a alors fallu donner un sens
a ce mélange syntaxique. L’idée la plus naturelle était de concevoir la composante Lustre comme
la description d'un automate. On obtient ainsi un programme Argos dont on peut calculer le
modeéle.
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De cette premiere forme de mélange est née une vision unificatrice des langages Argos et
Lustre. Ils peuvent tous les deux étre vus comme offrant :

e Un moyen de construire des transformateurs a mémoire de séquences infinies d’entrées en
séquences infinies de sorties ;

e Des moyens de composer les transformateurs simples ainsi définisI'et de les faire commu-
niquer pour en décrire de plus complexes.

En Argoslles transformateurs simples sont décrits par des automates. Ils peuvent étre compo-
sés par les opérateurs de mise en parallele et de raffinementl'et communiquent par un mécanisme
basé sur 'introduction d’événements locaux émis par des composantes et recus par d’autres.

En Lustrel'les transformateurs simples sont décrits par des ensembles d’équations — appelés
neeuds — qui définissent les liens permanents entre les entrées et sorties du programme. Ces
nceuds peuvent étre composés en décrivant un réseau qui relie les sorties d’un nceud aux entrées
d’un autre. C’est par cette liaison que les noeuds communiquent entre eux.

De cette vision unificatrice des deux langages est née le langage ArgoLus. C’est une union
des moyens de description des transformateurs simples d’une partI’des moyens de composition
et de communication d’autre part.

Pour formaliser cette idée intuitivel'nous avons cherché a définir la sémantique d’Argolus
comme une union des sémantiques des deux langages qui le constituent. Pour celal'les deux
sémantiques ont été définies dans un style commun — en reformulant la sémantique d’Argos dans
le style utilisé pour définir celle de Lustre — puis nous avons intégré dans chaque sémantique la
possibilité d’importer des composantes écrites dans 'autre langage.

ParallelementTil nous fallait trouver un moyen de mettre en ceuvre la définition de ce langage.
Pour réutiliser I’existantI'nous nous sommes orientés vers une solution a base de traduction des
programmes Argolus soit en programmes Argosl'soit en programmes Lustrel'afin d’utiliser les
compilateurs de ces langages. C’est lors de I’étude de ces deux traductionsI'que les traductions
structurelles entre Argos et Lustre ont été définies.

La définition de ces traductions structurelles constitue un résultat a part entiere de notre
travail. En effetI'elles permettent d’une part de mettre en évidence les liens et les différences
entre les deux langagesI'd’autre part d’homogénéiser leur environnement.

7.3.2 La sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés

Plus que la définition de la sémantique d’Argos en termes de graphes temporisésI'qui n’a pas
soulevé de problemes majeursl'ce sont les interrogations que cette sémantique a fait naitre qui
ont été a 'origine de réflexions intéressantes :

o Quelles bonnes propriétés ont les graphes temporisés modeles de programmes Argos ?

o Quelles garanties a-t-onl'lorsqu’on effectue des preuves sur un modele ou le temps est
interprété de maniere continuel'que le résultat obtenu est préservé lors de 'exécution du
programmel'qui s’effectue dans notre contexte avec une vision discrete du temps ?
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Les réponses que nous apportons a ces deux problemes sont formalisées par deux théoremes qui
expriment les résultats suivants :

o Les graphes temporisés modeles de programmes Argos sont tous bien temporisés. Cette
propriété est importante car les graphes qui ne la satisfont pas ne peuvent pas modéliser
des systemes réels. De plusl'la méthode de vérification qui analyse ces graphes n’est valable
que sur les graphes bien temporisés ;

o La satisfaction des propriétés de siireté sur le graphe temporisé interprété en temps continu
est préservée lors de 'exécution du programme.

Il est important de noter que le probleme d’exécution en temps discret n’avait jusqu’alors
pas été étudiél'les graphes temporisés n’étant utilisés que pour spécifier des systémes et non en
tant que modeles de programmes censés étre exécutés. Orl'dans un objectif de spécification d’un
systemel avoir une interprétation continue du temps est plus conforme & la réalitél'il est donc
justifié que des outils de vérification travaillent avec une telle interprétation.

Cette réflexion sur la problématique “vérification en temps continu et exécution en temps
discret”I'nous a permis de définir un nouveau champ d’application au langage Argos en tant que
langage de spécification de systemes — ou de problemes — n’ayant a priori pas de liens avec les
systemes réactifs. Une telle expériencel'non décrite dans ce documentI'a été menée en collabora-
tion avec le laboratoire LABRI de Bordeaux. Elle concerne un probleme d’ordonnancement de
taches qui est par nature fortement indéterministe. En introduisant des entrées supplémentaires
qui permettent de gérer cet indéterminismel'le langage Argos peut étre utilisé pour spécifier le
probleme et répondre a certaines questionsI'par des preuves formelles effectuées sur le graphe
temporisé modele du programme Argos.

Par ailleursl’ c’est en effectuant des expériences de vérification formelle sur le modele des
graphes temporisés a l'aide de I'outil KronosI'que nous nous sommes trouvés confrontés au pro-
bleme de I'inadéquation d’un grand nombre d’outils de preuve existantsI'pour la vérification des
systemes réactifs. Depuis longtemps en faitI'cette inadéquation était apparuel'que ce soit pour les
outils a base de logique temporelle — comme Kronos — ou pour ceux de type simulation compor-
tementale — comme Aldébaran —I'sans véritablement savoir si cette inadéquation s’expliquait
dans les deux cas par les mémes raisons. L’analyse de ce probleme nous a non seulement permis
d’en trouver la cause communel'a savoir le besoin lors de la vérification des systemes réactifs
de relations de comparaison d’étiquettes plus complexes que 1’égalité syntaxiquel'mais aussi d’y
remédier sans pour autant modifier les outils existants. En effetI'la solution que nous proposons
consiste & modifier la propriété pour se ramener a une comparaison par égalité syntaxique. Cette
solution a été mise en évidence grace a une présentation de ces deux méthodes de vérification
plus générale que leurs présentations usuelles. Cette généralisation a permis d’identifier le cas
implémenté par les outils comme un cas particulier auquel on peut toujours se ramener par
transformation de la propriété. Le cadre formel que nous avons définil’ainsi que la fonction de
transformation de la propriétél'ne sont pas spécifiques aux systemes réactifs et doivent pouvoir
trouver d’autres applications.
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7.3.3 Les extensions apportées au langage Argos et ’optimisation de son
compilateur

Le langage Argos est le point commun aux deux axes de travail que nous venons de présenter.
Pour les mener & bienl'de nombreuses études de cas sur la programmation en Argos et la vérifi-
cation des systemes réactifs ont été réalisées. Celles-ci ont mis en évidence le manque de facilité
en Argos pour exprimer des situations courantes dans les systemes réactifs. Pour répondre a ces
besoinsI'nous avons défini deux extensions au langage Argos : les variables de contréle et les états
temporisés. La premiere permet de décrire plus facilement des automates a structure réguliere
et certaines formes de communication. La seconde permet de limiter le temps de stationnement
dans un état et donc d’intégrer facilement dans les programmes des contraintes temporelles.

Les expériences de programmation de systemes réactifs faites en Argos ont aussi révélé la
faiblesse des performances en temps du compilateur. L’un des réles du compilateur d’'un langage
synchrone est de calculer les communications qui existent & I'intérieur du programmelet cette
phase est critique pour les performances du compilateur. Comme nous ’avons vu dans la pré-
sentation informelle du langage Argosl'le calcul de ces communications repose sur la résolution
de systemes d’équations booléennes. Pour optimiser cette résolutionl'nous sommes passés d’une
résolution de type énumérative a une résolution symboliquel’ a I"aide d’un codage du systeme
sous formes de graphes de décision binaires (“binary decision diagrams” ou “bdd” en anglais).
Cette premiere optimisationl'qui théoriquement ne se traduit pas en un gain au niveau temps
d’exécution du compilateurl’conduit en pratique a des résultats tres satisfaisants. Ces résultats
ont encore été améliorés par I'adaptation a la compilation du langage Argos de la méthode des
potentielsT'utilisée pour le calcul des communications dans le langage Esterel. L’objectif de cette
adaptation est de réduire le nombre d’inconnues des systemes d’équations booléennes utilisés
pour calculer les communications présentes dans un programme. Le temps d’exécution de cette
phase de réduction augmente linéairement par rapport au nombre d’événements internes du pro-
gramme. Si le systéme d’équations ainsi obtenu n’est pas entierement résolul’'la méthode de
résolution symbolique peut étre utilisée pour finir le calcul — elle ’est alors sur un systeme plus
petit que celui initialement calculé —.

7.3.4 Interactions entre ces différents travaux

Remarquons pour terminer que ces différents travaux ne sont pas indépendants :

o Le travail effectué sur le langage Argos est bénéfique au langage Argolus et a 'extension
d’Argos en termes de graphes temporisés. En particulierI'’optimisation du compilateur
Argos profite directement a la mise en ceuvre du langage Argolus — par l'intermédiaire
de la traduction d’ArgoLus en Argos — et a celle de la sémantique d’Argos en termes de
graphes temporisés.

o La traduction structurelle d’Argos en Lustre permet d’utiliser le compilateur Lustre comme
compilateur Argos. Des expériences doivent étre effectuées pour comparer lefficacité de
ce dernier par rapport au véritable compilateur Argos. De plusl'cette traduction a permis
de définir un critere syntaxique de détection des problemes de causalité trop fort mais qui
semble adapté au style de programmation Argos. Ce critere syntaxique pourrait étre utilisé
pour une nouvelle optimisation du compilateur Argos.
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o L’extension de la sémantique d’Argos en termes de graphes temporisés et la traduction des
programmes ArgoLus en Argos permettent d’utiliser les possibilités de vérification formelle
liées aux graphes temporisés a partir des programmes ArgoLus. Dans ces programmeslla
gestion des contraintes temporelles doit étre effectuée par les états temporisés du langage
Argos ;

7.4 Perspectives

Les perspectives ouvertes par ce travail sont nombreuses. Tout d’abordI'l’élaboration d’un envi-
ronnement de programmation synchrone et de vérification de systémes réactifs multi-langages et
multi-outils est un projet & long terme qui ne fait que débuter. DeuxiemementI'la collaboration
menée avec le projet de 'INRIA Rhone-Alpes BIP est pleine de promesses et doit non seulement
se poursuivrel'mais aussi servir d’exemple a d’autres types de collaborations. Celles-ci doivent
permettre de valoriser ’approche synchrone pour la vérification formelle de systemes dans des
domaines ot elle est encore peu utilisée. Enfinl'T’extension du langage Argos qui en fait un jeu
de constructeurs d’une certaine forme de graphes temporisésl'ouvre de nouvelles perspectives a
ce langagel'en tant que jeu de constructeurs de diverses formes d’automates.

Nous évoquons ici ces trois directions possibles pour la poursuite de ce travail.

7.4.1 Le développement d’un atelier de programmation synchrone et de
vérification multi-outils et multi-langages

La mise en ceuvre d’un tel atelier est un projet a long termel qui peut s’organiser selon deux
axes :

e La poursuite de I’étude des langages impératifs synchrones basés sur les automatesl'et de
leur sémantique.

Le travail sur la sémantique des langages impératifs a base d’automates doit étre poursuivil’
notamment en définissant de nouveaux constructeurs. En particulierl'la définition d’un
opérateur de raffinement généralisé permettant d’associer 'activité d’une composante non
plus & un état d’un automatel'mais par exemple a une configuration d’étatsI'donnerait la
possibilité de décrire plus facilement certains systemes réactifs.

Les efforts effectués pour améliorer 'eflicacité des compilateurs de ce type de langages —
et plus généralement des langages synchrones impératifs — doivent étre maintenus. A
cet effetl'la définition d’'un codage systématique d’un programme Argos sous forme d’un
unique systeme d’équations booléennesl'représentés par des graphes de décision binairesl’
permettrait de réaliser un compilateur symbolique d’Argosl'qui pourrait alors étre a la base
d’un outil de vérification symbolique des programmes Argos.

En dernier lieul'le langage Argoslafin de devenir un véritable langage de programmation
des systemes réactifsI’au méme titre qu’Esterell’ Lustre et Signall’ doit étre étendu aux
entrées et sorties accompagnées de valeurs.

o La généralisation de I'aspect multi-langages dans le cadre de I'approche synchrone.
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La définition du langage mixte ArgoLus montre la faisabilité du mélange au niveau source
de deux langages synchrones. Cette définition ne constitue qu’une étape dans I’élaboration
d’une plate-forme de programmation et de vérification des systemes réactifs tirant tous les
bénéfices du multi-langages dans le cadre de ’approche synchrone. La définition de cette
plate-forme nécessite en particulier I’étude des points suivants :

— Ftude du mélange Esterel-Argos. Bien qu’ayant tous les deux un style impératifl ces
deux langages sont suffisamment différents pour que leur mélange au niveau source
ait un réel intéret.

— Les apports du multi-langages dans la technique de vérification par observateurs. La
technique de vérification par observateurs est une méthode de vérification propre aux
langages synchronesI'tres adaptée a la vérification d’un certain type de propriétés.
(C’est une méthode qui jusqu’a présent est considérée comme étant mono-langage en
ce sens que le programme et la propriété sont exprimés dans le méme langage. Il
nous semble intéressant d’étudier les apports du multi-langages dans cette techniquel’
principalement pour deux raisons : d’une partI'l’expérience montre que le style d’un
langage n’est pas nécessairement adapté a la fois a la description du programme et a
celle de I'observateur. Or ’expression d’une propriété est un probléme intrinsequement
difficile car il ne faut pas se tromper sur la propriété a vérifier. Par conséquentl’
toute technique qui permet de faciliter cette expression est intéressante ; d’autre partl’
I'utilisation du méme langage pour décrire le programme et la propriété nous semble
étre propice a la duplication dans la propriétél'des erreurs faites dans le programme.

— La définition de traductions structurelles entre les différents langages synchrones. Pour
quel'face a un systeme réactif donnél'le seul critere de choix du langage de program-
mation soit I’adéquation du stylel'il est indispensable d’uniformiser les fonctionnalités
offertes par les divers environnements. Une facon d’atteindre cet objectif consiste a
définir les traductions structurelles de chaque langage synchrone vers tous les autres.

Ce travail sur les aspects multi-langages doit étre réalisé en liaison avec celui portant sur
le codage systématique d’Argos en systeme d’équations booléennes. En effetI'’existence
d’un tel codage pour tous les langages synchrones constituerait une solution au probleme
de leur intégration. De plusl'le systeme d’équations booléennes pourrait constituer une
forme intermédiaire commune a tous les langagesl'a partir de laquelle des outils communs
seraient définis. Un tel codage a été défini pour Lustre restreint aux données booléennes
dans [Rat92] ; et plus récemment pour Esterel restreint aux données booléennes.

7.4.2 Valorisation de ’approche synchrone dans de nouveaux domaines

La collaboration avec le projet BIP doit étre poursuivie et servir de modele a d’autres collabora-
tions dans des domaines non liés directement a ’approche synchrone. L’idée pour mener & bien
ce transfert de compétences est d’adopter une stratégie “boite noire”l c’est-a-dire automatiser
les phases de modélisation du probléeme en Argos temporisé et d’expression de la propriété dans
la logique souhaitéel'pour rendre 1'utilisation de l'outil de vérification Kronos transparente a
I'utilisateur non spécialiste du domaine. Ce type de stratégie est envisageable dans le cas du
systeme ORCCADI'pour la vérification des schémas de synchronisation. D’autres parties de ce
systeme pourraient bénéficier d’une démarche similaire. Plus généralementI'ce travail de modéli-
sation et d’expression de propriétés peut trouver des applications dans d’autres domainesI'comme
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celui des systemes distribuésI'olt une premiere expérience sur des problemes d’ordonnancement
a été menée avec le laboratoire LABRI de Bordeaux.

7.4.3 Argos : jeu de constructeurs de diverses formes d’automates

Le langage Argos a été initialement défini pour constituer un jeu de constructeurs de haut
niveau d’automates booléens complexesl'bien adapté a la description de la partie contréle d’un
systeme. [’expérience menée autour des graphes temporisés montre qu’il peut aussi étre étendu
de maniere a définir un jeu de constructeurs de cette forme d’automate avec variables. Elle
nous conduit & considérer le langage Argos comme un langage offrant des primitives de haut
niveau pour construire des automates complexesl'et ceci de facon quasi-indépendante de la forme
des étiquettes des transitions de cet automate. D’autres formes de modeles peuvent donc étre
atteintes par ce langage. En particulierl'le domaine des systeémes hybrides pourrait bénéficier
avantageusement de I’existence d’un tel langage de haut niveau pour décrire les modeles.
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Annexe A

La traduction structurelle d’Argos
vers Lustre

Nous présentons dans cette annexe la traduction structurelle des programmes Argos en pro-
grammes Lustre.

Nous supposons dans la suite I'existence d’un ordre sur les événements utilisés dans les
programmes Argos (par exemple l'ordre lexicographique). Cet ordre est utilisé pour le calcul
des fonctions 7 et O qui ont désormais pour résultats non plus des ensembles d’événements mais
des listes ordonnées. Nous définissons sur les listes ordonnées les opérations suivantes :

¢ L’union ensembliste : .1 U L2 définit une liste ordonnée qui contient une seule fois
I’ensemble des éléments de L1 et L2

¢ Le renommage : L{(a1,51),...,(an,3,)} définit une liste ordonnée obtenue en renom-
mant dans L les occurrences des a; par ;.

e L’élimination : L\YT ou YV est un ensemble d’événementsl’ définit une liste ordonnée
obtenue en éliminant de L les occurrences des événements présents dans Y.

La fonction de traduction est notée Ty9r. Elle transforme un programme Argos principal en
un neeud Lustre équivalentl'en raisonnant par induction sur la structure du programme Argos.
Un nceud Lustre est défini par un quintuplet <namel'InI'Outl’ LocIl Eqs>. Nous nommons le
nceud pour pouvoir effectuer des appels (le noeud résultat n’est pas sous forme expansée). Nous
utilisons une fonction NewName pour générer a chaque appel un nouveau nom de nceud.

Programme principal Argos

Tazr.((In,Out, Ps)) = < main, I U {initial,reset,kill}, 0,0, Fgs >
FEqgs est formée de la seule équation suivante :

O = name(I{(initial, true), (reset,false), (kill,false)})

Ou name est le nom du nceud défini par Ty21,(Ps).

La mise en paralléle
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Le programme Argos a traduire est de la forme P1||P2. Les éléments qui composent les
neeuds résultats de la traduction de P1 et P2 sont nommés.
o Tazn(Pl)=<nl,I1,01,L1,Eqs' >

o Tyor(P2) =< n2,12,02,12, Eqs* >

Taor,(PL||P2) = < NewName(), [1U I2,01U 02,{ay,as|Va € 01N 02}, Egs >

FEqs est formée des trois équations suivantes :

Ol{{(a,a1) Ya e 01N 0O2}} =nl(l1);
O2{{(a,a3) Ya € 01N 02}} = n2(12);
a=aioray YaeOlnOo2;

La déclaration d’événements internes

Le programme Argos a traduire est de la forme PY. Les éléments qui composent le nceuds
résultat de la traduction de P sont nommés.

i TAZL(Pl) =< n,I,O,L,E(]S >

Taor,(PY) =< NewName(), I\ Y,0\Y,Y,0 = n(I) >
Le raffinement

Le programme Argos a traduire est de la forme R(ngmT)(Rl, ..., Rn). Nous appelons N
I’ensemble des indices d’états de ’automate de contréle qui sont raffinés par un sous-programme
différent de NIL.

Les éléments qui composent les nceuds résultats des traductions des sous-programmes raffi-
nant des états de A sont nommés.

. TAQL(Ri) =< n;, 1;, 04, L, Egs; > Vi € N

Ta2n(R(Q ginie, 1) (R1, ..oy Bn)) =< NewName(), In U U;epr Lis Out Uie pr O, Loc, Eqs >

L’ensemble Loc contient les variables de la forme atq, entersq et exitsq qui servent a
coder I’évolution de 'automate de contréle. De plusl'cet ensemble contient aussi les variables
introduites pour résoudre les problemes de sorties communes. Le probleme des sorties communes
se régle en appliquant la stratégie de renommage suivante : toutes les sorties sont renommeées en
utilisant 'indice 0 si ce sont des sorties de "automate de controle et I'indice ¢ si ce sont des sorties
du sous-pro gramme Ri ; chaque sortie @ du nceud peut alors étre définie comme la disjonction
de toutes les variables a; utilisées dans la liste d’équations. Si cette sortie n’est émise que par
une seule composantel'alorsl'cette disjonction est réduit a un seul élément.

Loc = {atq, exitsq,entersq|q € Q} U {ag|la € Out} U;cp{ai|a € Out;}.

La liste d’équations F¢s se compose :
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e Des équations qui codent ’activité des états de 'automate de controle :

entersq = (atq] and my)or ... or (atq, and m,)
avec {(atqy, m),..., (atqy, ma)} = {(atd’,m)[(¢’,m/o,q) € T}
exitsq = (atqand my)or ... or (atqandm,)

avec {my,...,my} ={ml|(qg,m/o,¢') € T}
Si g = g Alors
atq = initial->pre ( ( ( entersqor
(atq and not exitsq)

)

and not kill
VgeQ )
or reset

)
Sinon
atq = false->pre ( ( ( entersqor
(atq and not exitsq)

)

and not kill

)

and not reset

)

e Des équations qui codent les valeurs des sorties de 'automate de controle :

Va € Out | ap = (atq; and mq) or ... or (atq, and m,)
avec {(atq17 m1)7 .- '7(atqn7 mn)} = {(atqv m)|(q, m/qu/) €T hae 0}

o Des équations qui codent les valeurs des sorties des sous-programmes raflinant s :
Vi e N | O{{(, ai)|e € Out;}} = name;(1;);

o Des équations pour gérer le probleme des sorties communes :

Si a € Out alors

Va € Out U;en Out; | oo = ag or ajy or ... or agy,avec {il,...,in} = {ila € Out;};
sinon
@ = @;; 0r... or ay,,avec {il,... ,in} = {ila € Out;};
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Annexe B

Preuve de la divergence des
séquences types

La séquence type est définie en 6.7. Pour simplifier la preuve de la divergence de cette séquencel’
nous raisonnons sur une abstraction ou seuls les pas de durée non nulle sont conservés.

Définition B.1 Abstraction d’une séquence entre états d’un systéme temporisé

(s,v) (

Pour toute séquence ayy ' € U'gp \ O g, la séquence abstraite ,0(07%’:)) est définie par :

. , t 0 t tg 0
Si 07(%:) = (80, 10) ~> (80, v1) ~ (82,02) ~> ... (895, 02) ~* (895, V2i41) ~> vy
t t t2
alors ,0(07(%’:)) = (80, 00) ~> (82, v9) ~> ... (894, 09;) 2 ...
. , 0 ¢ 0 0 ta;
Si 07(%:) = (80,00) ~ (81,01) ~> (51,02) ~ ... (825, 021) ~ (82:, V2i41) ~— ...,
3 t ta;
alors P(Ugvsﬂo’:)) = (s1,01) ~> (83,03) ~ (826415 V2i41) pe
|
Propriété B.1 Propriété des séquences abstraites
Si 07(%’:) est une séquence de I'gp \ © g alors ,0(07(%’:)) = (s0, v0) L (s1,v1) L (s2,v2) ...
est telle que :
Vi€ IN, si T = {t;,tix1,. .., tip g} alors 3t € 7 tel que t > II}I_I
|
Démonstration B.1 FEtant donné ,0(07(%’:)) = (0, ) L (s1,01) AL .. nous définissons, H .

eme

Uensemble des horloges qui au 1 pas sont les plus proches de leur borne.

Définition B.2

Soit ,0(07(%’:)) = (S0, 1) L (s1,01) L. une séquence abstraite, alors
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min
minimum des horloges a leur borne (cas 2))

H . ={h; € H(s;)|dj — vi(h;) = t;} (t; par construction de la séquence type est la distance

En utilisant le lemme 6.2, les relations suivantes entre valuations des états de la séquence
abstraite peuvent étre établies.

Yi > 0,
vi(h;) = 0 ssi(h; € H(s;)\ H(s;—1)) ou h; € H!

mln
= vi_1(h;)+ ti1 sinon

Considérons a présent Uensemble T de la propriété B.1, il contient au moins deux éléments
puisque |H| est différent de 0. Par conséquent, il peut toujours étre considéré comme 'union de
deuz ensembles, comme indiqué ci-dessous.

T={ti,. s b1} U {tigm)

St 3t € {ti,.. ., tiy m—1} tel que t > II}I_I alors la propricté est démonitrée.

Dans le cas contraire, nous allons montrer que t;y 1| est nécessairement superieur a |11—I_|

Pour cela nous distinguons deux cas, selon qu’il existe ou pas dans H L | une horloge qui ait

déja été remise a zéro.

Supposons qu’il existe h; € H;:L " telle que h; € H . U Hﬁnt}% ... U H:;;LH'_I ; alors
vi(h;) < (JH|—1)% |11—I_| En effet, h; est remise a zéro, puis incrémentée au plus |H| — 1 fois

d’une valeur inférieure a II}I_I
Par conséquent, t;y g = dj—viy (k) > |]}I—|, puisque le délai d’une horloge est au minimum
égal a 1.

Wl (g o R YL v EHHEEY — g

Supposons a présent que H . (H! . min U in

Nous allons montrer que cette hypothése est en contradiction avec

Vie {ti,. .. tip -1}t < |1}I_|

cqo H i+ |H|-1 .

En effet, nous pouvons dgdzgre de H;:L 'n (H!, UH* U, ..U H;:;L | ) =0, le fait
-1 . .

S HE N Hﬁnt}% oo N H;:L | # 0, puisque ces |H| ensembles contiennent tous au moins

un élément pris dans un ensemble qui en contient au plus |H|— 1 (HH;|H| contient au moins un
élément, et celui-ci ne fait pas partie des ensembles précédents).

Par conséquent, Ih; € H". N H"

min min’

On en déduit v,(h;) < (|H|—1)*

avec m,n € [i,i+ |H|—1].

W et t, > |]}I—|, ce qui termine la preuve. [ |



Annexe C

Preuve du théoreme 6.2

Cette annexe contient la preuve de I'implication des ensembles de transitions dans le théoreme 6.2.
Ce qui revient & prouver vu la forme des états que :

v(ijEX(Pt)ijv (87 U)) € Relv
— —_— e
ijeX(Pt)C]‘Y e/O p’HjeX(pt)c;Y = (s,v) 5. (§,0)

avec(s' = p') AVj € Actifs(s') ¢ = v'(h;)

Deux cas particuliers se démontrent tres simplement. Ce sont les cas ou

. p:p//\vjGX(Pt)C]:C;/\Oz@/\XemS_
e p=p AV EX(P)ci=c;+1A0=0AxemT
m
Dans le premierI'la régle [G4’] nous assure que (s,v) >o (s,v)['ce qui suffit & démontrer
I'implication.

Dans le secondI’ les conditions d’application de la regle [G1’] sont assurées par
Vi€ X(P')e = ¢; +1AVj € Actifs(s) ¢; = v(h;)I'dot (s,v) ?f (s,v + 1)I'ce qui permet de

démontrer 'implication.

La preuve de cette implication dans tous les autres cas s’effectue par induction sur la structure
du programme temporisé. Le cas de base est donné par le programme égal a NILTil se démontre
immédiatement. Nous ne présentons ici que le cas de I'opérateur de mise en parallele.

Commencons par remarquer que

Y Y1 Y2
pUIP2lexprpayci = Plljexenyei  IP2llexpra)es

ol Y1 et Y2 forment une partition de Y selon que les états temporisés concernés font partie
de Py ou Piy.

D’apres la regle [Par] de la fonction sémantique ST’
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Y1 Y2. me/O Y1 Y2
Pl excpyes” 2l erpnyes i L% pt ey e HIp2 lexpi e 2 =

Y1 me[I1]/01 Y1
PUljexpie; %PVH]‘GX(PH)C} A P2lljex(pi)e;

avec O = 01U O2.

1 Y2

12)/0
e AT

L’appartenance du couple (plHPQHJ‘GX(Pt1||Pt2)C]‘Y, (sl||s2,v)) a la relation Rel nous permet
de déduire I'si on note v; la valuation v restreinte aux horloges de P!;IT’appartenance du couple

(lejeX(Ptl)C]‘YI, (s1,v1)) & la relation Rel; associée a P?y.
Le méme type de raisonnement s’applique au deuxieme opérande de la mise en parallele.

Par conséquentl'il est possible d’appliquer I’hypothese d’induction. On en déduit

c[11]/0 c[121/0
(st "B 1) A (20w R (2w

avec s1' = pl" A Vj € Actifs(sl') ¢ =vi(h;) As2'=p2' N Vje Actifs(s2') ¢ = vy(h;)

Il faut a présent étudier les conséquences de l'existence de ces deux pas concrets sur les
graphes temporisés modeles de P!y et P!;Tet ce grace a la fonction G'.

Les deux cas particuliers traités ci-dessus correspondent respectivement aux cas ou les deux
pas concrets proviennent tous les deux soit de ’application de [G4’] (premier cas)I soit de
I’application de [G1'] (second cas). Il faut maintenant étudier les 4 autres cas possiblesI' qui
sont :

e Les deux pas concrets proviennent de I’application de [G3'].
e Les deux pas concrets proviennent de I’application de [G27].
e Un des deux pas concrets provient de I'application de [G2'|T1’autre de [G(1)’].

e Un des deux pas concrets provient de I'application de [G3’|I1’autre de [G(4)'].

Seuls ces quatre cas sont possibles car soit x appartient & m.[I1]T et a m.[I2]TT soit il
appartient a m.[/1]” et & m.[[2]”. Nous ne détaillons que le premierl'les autres se traitent de
fagon similaire.

. me[I1]/01 L I , .
Si(sl,vi) b (sl’,v])est obtenue par application de [G3’|Talors il existe nécessairement

dans I’ensemble des arcs du graphe temporisé modele de P*4Tun arc (s1, myq, m[I1],01,R1,s1’)
tel que vf = v [R1:=0] et vy |E mpy.

Le méme raisonnement est valable pour le second pas concretl'il existe donc dans le graphe
temporisé modele de Py un arc (s2,mpy, mc[12],02,R2,s2') tel que v) = 0[R2 := 0] et vy |
mpo.

D’apres la régle [Par!] (c.f.  6.1.6)'la présence de ces deux arc permet de conclure & la
présence de l'arc (s1]|$2, mpy @ mpg, me, O, R1IUR2, s1'||s2) dans le graphe temporisé modele de
PU4||Pt,.

La regle [G3’] peut s’appliquer car :
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v E Mg Avy Empy = v [ mpg e myol
On obtient donc le pas concret suivant :
me/O
(sl]]s2,v) Dec/ (s1']|s2',v") avec v' = v[R1UR2:=0].

En utilisant les résultats intermédiaires suivants :

o s/ =pl/ As2 = p2
o Vjc Actifs(sl') ¢ =vi(h;) N Vje Actifs(s2') ¢ = v5(h;)
o vy = yy[R1:=0] A v) = »[R2:=0]

o v/ = v[R1IUR2:=0]

on peut conclure & "appartenance du couple (p’l\]p’Q\]jeX(pt1||pt2)CjY, (s1']|s2', v")) & la relation
Rel.
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