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Résumé : Dans ce travail, nous nous intéressons essentiellement aux trois points de vue importants adoptés
dans la sémantique du parallélisme: 1'étude d'équivalences comportementales compatibles avec le raffinement
d'actions, les modeles dits de "vrai parallélisme”, et les liens qui existent entre les logiques modales et les
équivalences comportementales.

Parmi les équivalences de bisimulation qui traitent les situations ol certaines actions sont invisibles ou non
observables de I'extérieur, la T-bisimulation ou équivalence observationnelle de Milner et la M-bisimulation ne
sont pas compatibles avec le raffinement d'actions. La bisimulation de branchement et 1a A-bisimulation sont
compatibles avec le raffinement d'actions. Ceci nous a suggéré la recherche d'équivalences compatibles avec le
raffinement et contenues dans la t-bisimulation ou la M-bisimulation _

Aussi, nous avons défini la notion de bisimulation avant arridre sur les structures d'événements premitres qui
constituent un modele de base pour le vrai parallélisme. Nous avons généralisé cette nouvelle définition 2 la step,
partial word et pomset bisimulation avant arri2re. Nous avons comparé ces nouvelles équivalences aux autres
équivalences de bisimulation sur les structures d'événements premieres. Il s'est avéré essentiellement que la
pomset et la partial word bisimulations avant arriere coincident avec la history preserving bisimulation. Partant
de ce résultat, nous avons proposé une logique lpf, adéquate 2 la history preserving bisimulation. Nous avons

aussi montré que la logique lp de [DNF 90] caractérise elle aussi la history preserving bisimulation.

Mots Clés: Sémantique du Parallélisme, Bisimulation, Actions invisibles, Logique modale, Logique

temporelle, Systemes de transitions, Structures d'événements premiéres.

Abstract : In this work, we are interested in the three main viewpoints used for the specification of parallel
programs: the study of behavioural equivalences that are well behaved against refinement of actions, the so called
truly concurrent models, and the link between modal logics and behavioural equivalences. Among all the
equivalences that deal with silent actions, 1-bisimulation or Milner's observational ec}uivalence and n-
bisimulation are not well behaved w.r.t. refinement of actions while branching and A-bisimulations are. This led
us looking for the coarsest aquivalences that are well behaved w r.t refinement and contained in t-bisimulation
or 1-bisimulation.

We also propose a definition of back and forth bisimulation on prime event structures. We show that our
proposal can be adapted in a uniform way to yield step, partial word, and pomset back and forth bisimulations. It
turns out that partial word and pomset back and forth bisimulations both coincide with history preserving
bisimulation.Using this new result, we propose a logic lpf, that narurally characterizes history preserving
bisimulation. We also prove that the Ip logic of [DNF 90] also characterizes history preserving bisimulation.

Key Words: Semantics of Concurrency, Bisimulation, Silent actions, Modal logic, Temporal logic, Transition

systems, Prime event structures.
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Introduction

La conception de systémes paralléles ou réactifs nécessite la réunion de trois €léments :

- un langage de description de systémes,
- un langage (logique) pour I'étude des propriétés des systémes,

«des modeles qui sont utilisés comme domaines sémantiques par la logique et le langage de

description.

Les systémes paralltles sont fréquemment décrits  I'aide de langages basés sur les algebres de
processus tels CCS [Mil 80], CSP [Hoa 85], Meije [AB 84] et ACP [BK 84]. Les algebres de
processus décrivent le comportement attendu d'un programme a un certain niveau d'abstraction.
Chaque opérateur d'une algébre représentera une "fagon de composer” des systémes. Cette
fagon de composer est complétement spécifiée par des régles qui indiquent quels peuvent étre
les comportements d'un systéme en fonction des comportements de ses composants. C'est
Plotkin [Plo 81] qui a introduit ce style de définition de sémantique dite "opérationnelle" d'un
langage. )
Suivant la voie ouverte par Milner, la sémantique d'un langage paralléle est déterminée parla
donnée de sa sémantique opérationnelle qui modélise le comportement des programmes et d'une
relation d'équivalence (entre comportements de programmes) dont le choix est fonction des
criteres d'abstraction que 'on souhaite prendre en compte. Cette relation d'équivalence doit &tre
une congruence pour tous les opérateurs de combinaison de programmes afin de garantir que
deux programmes équivalents (ayant des comportements équivalents) restent indistinguables
quel que soit I'environnement dans lequel on les place.

Intro -1



Introduction Intro-2

Un processus est une classe d'équivalence de comportements. C'est un objet d'un modéle,
(c.a.d. un sens possible pour un programme). Deux programmes sont équivalents si et
seulement s'ils définissent le méme processus.

Dans la littérature, on rencontre deux grands types d'équivalences sémantiques : les
équivalences dites de temps "linéaire" et les équivalences dites de temps "arborescent”. Dans le
premier cas, le processus défini par un programme est déterminé par ses séquences
d'exécutions. L'équivalence de traces en est un exemple classique [Hoa 80]. Dans le second
cas, deux programmes €équivalents ont méme structure de branchement. Le moment du choix
non déterministe est respecté. L'équivalence de bisimulation, premiére équivalence
comportementale proposée par Milner [Mil 80] est une équivalence de temps arborescent. Cette
équivalence distinguera par exemple le processus a(b+c) du processus ab + ac. Alors que les
deux processus ont méme ensemble de traces (@, a, ab, ac), ils n'ont pas la méme structure de
branchement : quand le processus a(b+c) a effectué l'action a, il a la possibilité de choisir entre
b et c. Ce comportement n'est pas possible dans le processus ab+ac. L'équivalence de
bisimulation est plus forte que I'équivalence de traces : elle distingue plus de processus. Il
existe plusieurs équivalences entre les traces et la bisimulation. Une étude comparative de ces
équivalences se trouve dans [vG 90a], [DN 87]. '

Suivant l'approche de Milner, dans le chapitre 1 de cette thése, nous donnons une sémantique a
un langage CCS,, issu de CCS. Considérant les systémes de transitions comme domaine
sémantique, nous construisons une algébre de systémes de transitions avec comme équivalence
entre systemes, la bisimulation forte.

Les premiéres équivalences sémantiques proposées dans la littérature étaient basées sur
I'hypothése d'atomicité des actions que peuvent effectuer les systemes. Or, il est largement
reconnu qu'il est important de pouvoir décrire des systémes complexes a différents niveaux
d'abstraction : une action a un niveau abstrait peut représenter un processus complexe a un
niveau plus concret. Le remplacement (raffinement) d'une action par un comportement arbitraire
formalise cette notion de non-atomicité des actions. Ainsi, on s'intéresse de plus en plus aux
équivalences sémantiques compatibles avec le raffinement d'actions.

Nous avons étudi€ dans le modele de graphes ou systémes de transitions le comportement des
équivalences de bisimulation vis a vis de 1'opération de raffinement. La bisimulation forte
décrite dans le chapitre 1 est une congruence pour le raffinemnet d'actions. Notons que dans
cette équivalence, toutes les actions sont considérées visibles ou observables de I'extérieur.
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L'un des critéres d'abstraction (ou d'observation), le plus célebre, est celui proposé par Milner
pour rendre invisible a I'extérieur le comportement interne d'un processus. La t-bisimulation ou
€quivalence observationnelle basée sur ce critére d'abstraction n'est pas compatible avec le
raffinement d'actions. Récemment, Van Glabbeek et Weijland [vGW 89] ont proposé la
bisimulation de branchement, qui elle aussi traite les situations ol certaines actions sont
invisibles mais de plus est une équivalence compatible avec le raffinement. Nous renvoyons au
chapitre 2 de cette thése pour les motivations de cette nouvelle équivalence. Dans ce méme
chapitre, nous avons étudié les diverses équivalences de bisimulation ‘qui traitent l'action
invisible T et nous avons cherché quelle était la plus grande (i.e.fully abstract) équivalence
compatible avec le raffinement et contenue dans la 7-bisimulation (ou n-bisimulation). Nous
montrons que la A-bisimulation est la plus grande congruence pour le raffinement contenue
dans la t-bisimulation et que la quasi-branching bisimulation, une nouvelle équivalence, est la
plus grande congruence pour le raffinement contenue dans la N-bisimulation [CS 91], [CS 93].
Il est clair que le choix du modgle de graphes dans ce travail est essentiellement motivé par les
résultats établis dans [vGW 89].

L'opération de raffinement ne semble pas étre naturelle dans les systémes de transitions. Par
exemple, cette opération n'est pas distributive par rapport a la composition paralléle. Les
modeles de graphes comme tous les premiers modeles proposés pour CCS sont
intrinséquement séquentiels. Dans ces modeles le parallélisme est réduit au non-déterminisme
(les processus alb et a.b+b.a sont €quivalents). Sur ces modeles on parle de sémantiques
basées sur l'entrelacement (interleaving en anglais) qui consiste 2 entreméler les séquences
d'actions des processus mis en paralléle. Cette insuffisance des systemcs de transitions a ouvert
le grand débat autour de la notion de vrai parallélisme.

Une approche trés largement adoptée fut 1'étude des sémantiques basées sur des modeles
opérationnels incluant la notion d'actions concurrentes. Parmi ces modeles dits de "vrai _
parallelisme", les réseaux de Pétri [Pet 64] sont les plus connus. Ces modéles sont basés sur la
notion de causalité entre les actions que peut effectuer un systéme [Pet 64], [Maz 871, [Win
80], [Win 89], [Pom 85], [NPW 81]. Les structures d'événements constituent un modele de
base pour le vrai parallélisme pour les systémes ol les événements (ou actions) effectués sont
les éléments prépondérants.

Dans le chapitre 3, sur les structures d'événements premieres, nous étudions les équivalences
de bisimulation ainsi que leurs comportements vis i vis du raffinement d'actions. Nous
présentons également la notion des ST-sémantiques, mieux adaptées au raffinement.
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En définissant 1a notion de bisimulation vers I'avant et vers l'arriére, De Nicola, Montanari et
Vaandrager ont proposé une nouvelle fagcon de comparer les processus. Dans ces équivalences,
les processus se simulent non seulement en faisant les mémes pas en avant (transitions
classiques ) mais aussi en faisant des retours en arriere le long de leurs histoires respectives.

Les systémes paralléles ou réactifs [Pnu 86] sont en général des programmes qui ne terminent
pas. Ces systémes interagissent avec leur environnement au cours de leurs calculs. Ce
comportement interactif est plus important que la notion d'état final (s'il existe). Pour étudier
les propriétés de tels systémes, la logique de Hoare [Hoa 69], [Apt 81] nie suffit pas car elle
considére un programme comme une relation entre un état initial et un état final. Pour les
systémes paralléles ou réactifs il faut un formalisme capable d'exprimer les propriétés des états
rencontrés lors d'une exécution d'un systtme. La logique temporelle constitue & ce jour, le
formalisme le plus adéquat pour la spécification et la vérification de systemes parall¢les.
Comme pour les équivalences comportementales, on retrouve la controverse entre les points de
vue "linéaire" et "arborescent” : les logiques de temps linéaire expriment des propriétés sur des
séquences d'exécution, les logiques de temps arborescent expriment des propri€tés d'états dans
un graphe.

Dans notre étude, nous nous intéressons plus particulierement aux liens qui existent entre les
logiques temporelles et les équivalences comportementales. Dans le premier chapitre, nous
avons consacré la derniére section au rappel du résultat célebre d'adéquation qui relie la logique
HML (Hennessy Milner Logic) a 1'équivalence de bisimulation : dansle cadre des systeémes de
transitions a branchement fini, deux systémes satisfont les mémes formules de la logique HML
si et seulement s'ils sont bisimilaires [HM 85].

Dans la premiére partie du chapitre 4, nous adaptons la notion de bisimulation avant arriére aux
structures d'événements premiéres [Che 92]. De fagon uniforme, nous généralisons notre
définition a la step, partial word , et pomset bisimulation avant arriere. Nous comparons ces
nouvelles équivalences aux bisimulations classiques ainsi qu'aux ST-bisimulations sur les
structures d'événements premiéres. Il s'est avéré que la partial word et la pomset bisimulation
avant arriére coincident avec la "history preserving bisimulation" (équivalence compatible avec
le raffinement d'actions). Nous avons étudi€ le comportement des nouvelles équivalences vis a
vis de 'opération de raffinement.

Dans la deuxieme partie de ce dernier chapitre, nous proposons deux caractérisations logiques
pour la history preserving bisimulation [CLP 92].



Chapitre 1

CCSo: L'Algébre de processus de base

1.1 Introduction

Les systémes paralléles sont composés d'agents indépendants, communicant au cours de leurs
calculs. Aussi, il est reconnu depuis longtemps que la notion mathématique de fonction ne
permet pas de donner une sémantique satisfaisante pour les systemes paralleles et
communicants. L'approche la plus simple consiste i étendre les notions bien connues de la
théorie des automates. Ainsi Petri [Pet 84] a enrichi cette théorie en aJoutant explicitement le
‘concept de parallélisme, ce qui a donné naissance aux réseaux de Petri.

Une autre approche proposée par Milner [Mil 80] dans son calcul CCS, consiste 2 introduire des
constructeurs permettant de combiner des programmes parallles. Parmi ces constructeurs figure
évidemment la composition paralléle. Il a €galement introduit un combinateur permettant de-
rendre invisible a I'extérieur, le comportement interne d'un programme. 1l existe de nombreux
travaux semblables, en particulier TCSP de Brookes, Hoare et Roscoe [BHR 84].

Le comportement d'un programme se calcule & l'aide de régles opérationnelles et les
équivalences "comportementales” de programmes sont obtenues de fagon indirecte en
définissant les équivalences sur ces comportements, i.e. sur les systtmes de transitions
engendres ou leurs dépliages en arbres. Nous schématisons ceci comme suit:

1-1
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Alsebre d Regsl érationnelles
gebre de programmes cgles operationn - Algebre de comportements
N
N
N
N
Sé€mantique ~\
N
N
AN
\
Algebre de processus

Un processus est donc une classe d'équivalence de comportements, c'est un objet d'un modéle
(c.a.d. un sens possible pour un programme). Deux programmes sont équivalents si et
seulement si ils définissent le méme processus.

Les relations d'équivalences sur les comportements doivent €tre des congruences par rapport
aux opérateurs de combinaison de programmes afin de garantir que deux programmes
équivalents restent équivalents quand on les place dans des environnements arbitraires.

Dans les équivalences sémantiques, on distingue en général:

« les équivalences dites de temps "linéaire" des équivalences de temps "arborescent”. Dans le

cas linéaire un programme est défini par ses séquences d'exécutions possibles. L'équivalence
de traces [Hoa 80] en est un exemple classique. Dans le cas arborescent, deux programmes
équivalents ont méme structure de branchement, i.e. le moment du choix non déterministe est
respecté. C'est le cas de la bisimulation, premiére équivalence comportementale proposée par
Milner [Mil 80].

« Les équivalences sémantiques qui distinguent deux programmes qui ne différent que par leurs

comportements internes de celles qui les confondent.

« Les équivalences qui sont basées sur 1'atomicité des actions (i.e. les actions ne peuvent pas

€tre remplacées par un comportement arbitraire) de celles qui ne le sont pas.

Par ailleurs, le comportement des systémes paralléles n'a pas pour objectif d'obtenir un résultat
final, mais plut6t le maintien de l'interaction avec l'environnement. Une interaction pouvant
contenir éventuellement un état final [Pnu 77], [Pnu 86]. Ainsi il est important de pouvoir parler
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des états rencontrés lors d'un calcul. La logique temporelle qui permet d'inclure le temps dans
les raisonnements formels constitue un formalisme capable d'exprimer des propriétés des états
atteints lors d'une exécution d'un systéme paralléle.

Comme pour les équivalences comportementales, il existe une controverse entre logique
temporelle de temps linéaire et logique temporelle de temps arborescent. Les logiques de temps
linéaire expriment des propriétés sur des séquences d'exécution. Les lo giques de temps
arborescent expriment des propriétés d'états (ou de chemins)dans un graphe. Dans ce cas la
structure de branchement est préservée pour chaque état. Nous renvoyons le lecteur intéressé
par le débat autour de cette controverse 2 [BMP 83], [CE 81], [QS 83], [Lam 80], [EH 83].
Dans le méme esprit que les travaux de Hoare et Floyd [Hoa 69], [Ffo 671, les logiques
temporelles peuvent étre utilisées pour donner une sémantique a un langage paralléle 3 1'aide
d'équivalence induite par la logique. Deux programmes €quivalents satisfont exactement les
mémes formules de la logique. Il existe de nombreux travaux reliant ces équivalences induites
par une logique modale aux équivalences comportementales. Le résultat classique étant celui de
Hennessy et Milner [HM 85] qui lie la bisimulation 2 la logique HML.

Dans ce chapitre, nous définissons un langage CCS, qui servira de cadre de travail pour la
suite. Pour donner une sémantique & notre langage de base, nous associons aux programmes
CCSo des graphes (ou systtmes de transitions). Ce modele de graphes est plus fin que la
notion mathématique de fonction, il nous permet d'avoir des informations sur les états internes
d'un programme. Il repose sur I'idée de pas €lémentaires d'un programme (il reste a préciser
cette notion). Nous définissons une algebre de graphes ayant comme signature par I'ensemble
des opérateurs de combinaison de termes CCSy, et toute relation de congruence sur cette
algébre donne alors une sémantique pour CCSy. Ainsi nous donnons une sémantique 2 I'aide
d'une équivalence arborescente: 1'équivalence de bisimulation. Nous étudions le comportement
de cette équivalence vis & vis des opérateurs CCSq ainsi que vis a vis de l'opération de
remplacement d'une action (raffinement) par un comportement arbitraire. Cette opération de
raffinement formalise la notion de non atomicité des actions. Dans la deuxieéme partie du -
chapitre, nous présentons une caractérisation logique de la bisimulation.

1.2 Le langage CCSy

Nous introduisons ici 'algébre de processus CCSp issue de CCS de Milner [Mil 80]. Pour
décrire la syntaxe de CCSy, nous nous donnerons les ensembles A et A d'actions ol A contient
a,b,c,..etA et 3,b,C,...etsoit Act =AUA .

L'ensemble P={p,q, ...} des processus est donné par la grammaire suivante:
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P3p,g::=Nil| ap|p+q/plq/p\B|p [@] pour @ € Act U{t} et B S Act

Notons que T, I'action interne ou invisible résulte de la synchronisation entre processus.

- Nil est le processus inactif,

- a.p est le processus p préfixé€ par une action o quelconque,

- p+q est la somme non déterministe des processus p €t g,

- pllg est 1a composition parallele (avec communication) des processus p €t g,

- P\ B (restriction) o B étant un sous ensemble de Act, est le processus p ou les actions qui
sont dans B ne sont plus possibles. La restriction permet de localiser (de rendre internes)
certaines communications. |

- P[] (renommage) ou ¢ est une application de Act dans Act est le processus p ou les actions
ont été renommées par @. Le renommage permet d'établir les communications souhaitées.

Nous noterons plus simplement le processus a.Nil et ab le processus a.b.Nil.

Un processus est en fait un terme de 1' algébre Ty avec X = {Nil, +, Il, a, B, ...}

Dans ce chapitre, nous interprétons les programmes CCS, en termes de graphes (ou machines
non-déterministes). Ainsi, dans la section qui suit nous définissons une algebre de graphes
ayant comme signature l'ensemble des opérateurs de combinaison de termes CCSy, et toute
relation de congruence sur cette algébre de graphes donne alors une sémantique pour CCSy.

1.3 Les modeéles de graphes

Dans cette section nous définissons une sémantique pour CCSg en termes de graphes de
transitions.

1.3.1 Les graphes de transitions

Definition 1.1 ( graphe étiqueté ou systéme de transitions) -
Un graphe étiqueté est un quadruplet ( Q, Act, =, qo) ou

« Qest un ensemble {r,s, q1,92,... } d'états ou noeuds,
. Act est un ensemble {a,b,...} d'actions,
« >CS Qx Act x Q est la relation de transition,

« qo € Q est 1'état initial ou racine du graphe.

L'ensemble Act d'actions sera laissé implicite quand cela n'introduit pas d'ambiguités.
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. . ’ a re b *1° rd 2z Y
Une transition (r, a, s) € — est notéer — s. Elle dénote la possibilité de passer de 1'état r &

I'état s quand l'action a est effectuée. s est un successeur de r (ou un a-successeur). Comme il
est usuel, Act* désigne I'ensemble des mots sur Act (suite finie d'actions). Nous noterons u.v
la concaténation de v et de u. On peut alors étendre aux suites d'actions la relation de transition
"—" dans un systtme donné. Plus précisément, la relation —> se généralise a

= C QxAct*xQ. Par suite, si w = a;.a,...a, est une sé uence d'actions, et si qg
1-42 n

a a 4 . .. o w
25 ql—zé q2 = ... —> ggest une suite de transitions, on notera qo = qn. En
particulier q = q ol A est la séquence vide. Un état gn est dit accessible ou atteignable a

partir de l'état qo s'il existe une suite finie de transitions telle que:

q031_> qlal) qz—é...% dn . Un graphe est dit connecté quand tous ses états sont
atteignables 2 partir de la racine. Notons qu'il est toujours possible d'élaguer un graphe en ne
conservant que ses €tats atteignables. Si Q; dénote 1'ensemble des états atteignables a partir de la
racine, le graphe élagué est défini comme suit: pour g = (Q, —>, qo), Elague(g) =
(Q,—N(Qrx Act x Qy), qo).

Remarque : Elague(Elague(g)) = Elague(g).

L'identité des noeuds ne nous intéresse pas. Clest la structure des graphes qui est importante.
Ainsi deux graphes qui ne different que par les noms de leurs états sont considérés identiques.

Définition 1.2 (Isomorphisme de graphes)

Deux graphes g et h sont isomorphes, noté g = h, s'il existe une bijection f R entre les noeuds
de g et h telle que:

i) Les racines de g et h sont reliées parR

i\ Qs , a . .. . a ..
i) SirRsetr'Rs',alors r — r' est une transition de g ssis —> s'est une transition de
h. )

Comme les états non atteignables ne jouent aucun rdle et que seule la structure d'un graphe
nous intéresse, on définit:

Définition 1.3 (Equivalence structurelle)
Deux graphes g et h sont structurellement €quivalents, noté g=h si Elague(g) = Elague(h).

La remarque ci-dessus permet d'établir que Elague(g) = g.
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Dans la suite, deux graphes structurellement équivalents seront considérés identiques. II sera
alors toujours possible de considérer que deux graphes ont des ensembles d'états disjoints. Les
définitions ne dépendront pas du représentant choisi.

Dans les représentations graphiques, nous indiquons un état initial par une fleche incidente et
les arétes sont étiquetées par des actions.

Exemple la figure 1.1 est un exemple de graphe étiqueté g sur un ensemble d'actions Act=
{a,b,c} . g atrois états dont un est initial. g est de la forme ( Q, Act, = _, q1) -avec Q={qu,

q2, CB, d4 }! — = {(q19 c, q2)’ (qz’ b9 q3)’ (q29 a, q4) > (q43 a, ‘h)}-

O, 4!

q2

e 0 q4
Figure 1.1: Un graphe étiqueté

Definition 1.4 ( graphe de transitions)
Un graphe de transitions est un graphe étiqueté et connecté.

1.3.2 Les opérations sur les graphes

Un graphe est dit d racine initiale siil n'a aucune aréte ayant comme extrémité finale la racine.
Il est non trivial s'il contient au moins une aréte. Nous notons G l'ensemble des graphes de
transitions a racine initiale et non triviaux.

Definition 1.5 ( Préfixage par une action)
Pour tout graphe g = (Q, Act, = , q;) de G et action a de Act, le graphe a.g est défini par

ag= (Qu{qo},Act, => U {(@Qqo. 2 q1)} ,q0) -
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a.g est obtenu a partir de g en ajoutant un nouvel état qo, qui sera la racine de a.g ainsi qu'une
a-transition ( transition étiquetée para) de qq vers la racine qide g.

On suppose dorénavant que tous les graphes sont étiquetés sur le méme alphabet Act, omis par

la suite.
Exemple La figure 1.2 donne I'exemple du processus a.c + a préfixé par l'action a .

Definition 1.6 ( Somme non déterministe)

Pour tous graphes g; =( Qi, Act, =, q1) et g = (Q Act, >3, q2) de G g1 + g est
défini par

g1+8 = (Q1 UQ U{qe}, =1 U =2 U =, qo)

ot —>o S {qo}x Act x (Q; U Q2 ) est définie par :
do—0 qssiq 31 q ou q -3, q.

€1 + g2 est obtenu en conservant tous les états de g1 et g3 et en remplagant q; et g, par qg qui
sera la racine de g; + g;. Cette racine aura comme transitions possibles, les successeurs de q;
et gz réunis.

Si on ne considére que la structure des graphes, 'opération de choix non déterministe (+) est
associative, commutative et admet un élément neutre.

Proposition 1.1

Pour tous graphes g;, g; et g3
g1t 82 = gt g
g1t( &+ g3)= (g1+ g2)+ g3
g1 +NIL = g;

ou NIL est le graphe qui contient un seul état et une relation de transition vide.

Exemple La figure 1.3 estun exemple de somme non déterministe de g; = ac + b et de g =a



Chapitre 1 CCSp : L'Algébre de Processus de base 18

g i
N A

gl=ac+a

g=a.gl
Figure 1.2 : Préfixage

A\

gl=ac+b

“‘3‘
1]
»

g=g+ g

Figure 1.3 : Somme non déterministe _

Definition 1.7 ( composition parall¢le) -
Pour tous graphes g;=(Q1, —1,q1) etg = (Qz, —2 , q@2) de G, g; llgz est défini par:
gillga= (Q1 xQ2, =11 =2, qixqz) avec:

. a a
« (1,5) (r's) € =4l =2si Jae Act, 1 > 1 e et s > s €

T
-
o . v
e (1) > (@s) € =l =811 r' e —¢ poura € Act U {1}
o
-

o
—
4
- (1,5) -

rs) € =4l =4 si s s' € =, pourat € Act U {1}
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Un état de g en parallele avec g, est une paire d'un état de g1 et d'un état de g, une transition
de g; Il g; est soit une transition de g1, soit une transition de g,, soit encore l'occurrence
simultanée d'une a-transition de g; et d'une a-transition de g2 ou l'inverse.

On notera que l'opération de mise en paralléle est commutative, associative et admet un élément
neutre modulo I'équivalence structurelle.

Proposition 1.2
Pour tous graphes g;, go et g3
gill g2 = goll g
gill( g2l g3)= (gill g2)ll g3
g1 INIL = g;

Exemple La figure 1.4 donne un exemple de composition paralléle de a.bet a.c

:

O<—
o |

— >0
a a a X -a a
% X Y 3 e
b c o
g g b¢ b b
gl=ab g2="7ac o - )X >0
gl //gz»

Figure 1.4 : Composition paralléle

Definition 1.8 (Restriction)

Pour tout graphe g=(Q, =, q) de G et toute partie B € P(Act), le graphe g\B est défini
par: g\B = (Q, =g, q) ou (9,2, q)€ —w ssi (g,a,q)€ —> et a,a € B.

Le graphe g\B est le graphe g auquel on retire toutes les transitions étiquetées par une action a
siaou a estdans B. On notera g\a quand B = {a}.

Exemple La figure 1.5 contient lI'exemple des graphes g,= a.c.b + a.b et g=g\c.
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}

a a a
o)
% b b
b
Y g=gi\c
gi=acb+ab

Figure 1.5 : Restriction
Definition 1.9 (Renommage)
Pour tout graphe g =(Q, —>, q) de G et toute application @: Act — Act, le graphe g[¢] est
défini par: g[el = (Q, (e}, @ OU (g, ¢, q) € >y Ssiil existe q > q' telle que
P(e)=e".
Le graphe g[¢] a la méme structure d'états que g, mais les actions étiquetant les transitions ont
été remplacées par leurs images par ¢. On notera g[a1/bi, az/bs,..., a/by] pour g[¢] ou ¢ est
l'application qui renomme a; en b; pouri €[ 1..n] et laisse le reste de Act inchangé.

1.4 Equivalences de bisimulations

Dans cette section, nous introduisons d'abord 1'équivalence de bisimulation forte, puis la
bisimulation modulo un critére d'abstraction. ]

Toutes les équivalences de bisimulation seront formellement définies sur l'ensemble des
graphes de transitions, noté G. Dans toute la suite, pour tous graphes g et h de G, nous
appellerons une relation symétrique entre les noeuds de g et h, une relation
RC noeuds(g)xnoeuds (h) U noeuds(h) x noeuds (g) telle que r R s si et seulement si s R~
Notons que pour toute relation binaire R, on emploiera indifféremment les trois notations
équivalentes : 1Rs, R(1, s) et (1,5)e R.

1.4.1 Bisimulation forte

La notion de bisimulation forte a été introduite par [Par 81], utilisée par Milner dans [Mil 83].
Cette méme notion a été formulée différemment par Milner dans [Mil 80].
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Dans une sémantique de bisimulation, 1'état d'un programme a un instant donné est
completement déterminé par la donnée de 1'ensemble de ses reconfigurations, c.a.d. I'ensemble
des actions effectuées a cet instant et ce que I'on peut connaitre des états atteints.

On dit que deux programmes se trouvent dans des états équivalents si et seulement si toute
séquence d'actions effectuées par l'un est reproduite par l'autre et que tous les états
correspondants atteints lors de ces exécutions sont i leur tour €quivalents (la structure de
branchement de chaque état est respectée). L'équivalence de bisimulation formalise cette notion
d'équivalence de comportements de programmes.

2

Dans toutes les définitions d'équivalences, nous considérons des graphes de transitions avec
des ensembles d'états disjoints.

Definition 1.10 ( bisimulation forte)
Deux graphes g et h de G sont fortement bisimilaires s'il existe une relation symétrique

RC noeuds(g) x noeuds(h) U noeuds(h)x noeuds(g) ( appelée bisimulation forte) telle que:

1) les racines de g et h sont reliées parR

ii) pour toute transition r —> r' de gouh et état s de g ou h tel que r R s, il existe une

transition s=> s' dans gouhtellequerRs'

Cette propriété de transfert est schématisée par la figure 1.6.

On notera g & h quand g et h sont deux graphes fortement bisimilaires. "
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La bisimulation est une relation d'équivalence sur G.

Il est facile de vérifier que l'union arbitraire de relations de bisimulation forte est une
bisimulation forte. Aussi, si deux graphes g et h sont bisimilaires, 1'‘équivalence & est la plus
grande bisimulation entre geth

Exemple les deux graphes de la figure 1.7 sont bisimilaires par la relation R représentée sur
la figure. La figure 1.8 contient un autre exemple de deux graphes bisimilaires.

2 R
—©
gi=a+a o g=a
Figure 1.7
a
o .
b b b b
o) O
g1 = ab+a(b+b) g2=ab
Figure 1.8

Les graphes g et go de la figure 1.9 ne sont pas bisimilaires: en effet supposons que R: g1&g>
. Les points (i) et (ii) de la définition 1.10 exigent qoR q'o.Ona qo > q: dans g;. I faut

donc qu'un a-successeur (état atteignable par une a-transition) de q'g soit reli€ a q; par R . Mais
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ni q'y1niq’ ne peuvent simuler les possibilités de q1- Par exemple q'y n'a pas de transition
possible par c.

1.4.2 C-bisimulations

La bisimulation forte est rarement utilisée telle quelle dans la pratique. Par exemple, dans le
cadre de la vérification, elle ne permet pas de rendre compte de la différence d'abstraction qui
existe entre une spécification et une implémentation d'un programme.

Une approche adoptée fut I'établissement de critére d'abstraction ou d'observation.

» '

a

q2

(o)
ql
b c b c
7 @ q3 0

q4

gi=a(b+c) g2=ab+ac

Figure 1.9

L'abstraction permet de faire varier la notion de pas de calcul obtenant ainsi diverses
€quivalences de bisimulations. On ne considére plus les actions atomiques ou "concrétes” que
peut effectuer un systéme mais ses actions abstraites [Bou 85] ou actions observables,
constituées d'un ensemble de séquences d'actions concrétes. Un critére d'abstraction ou
d'observation est une partition partielle sur I'ensemble des séquences d'actions concretes du
systtme c.a.d. un ensemble C = {s|i €N} "d'actions abstraites" s; © Act* deux & deux

disjointes.

Definition 1.11 (Critére d'observation)

Soit § = (Q, Act, =, qo) un systme de transitions, un critére d'observation C de S est une
congruence du monoide Act*,ie. uCu'etvCv = uv Cu.v

Une classe d'équivalence est un ensemble de séquences d'actions considérées comme ayant le
méme effet visible de l'extérieur. Ainsi [u]c est appelée un observable ou une action abstraite.
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Deux processus sont dits C-bisimilaires s'il existe une relation entre leurs états respectifs
compatible avec les transitions observées selon un critére C, i.e., chacun peut simuler l'autre
suivant le critére d'observation C en atteignant des états C-bisimilaires.

Definition 1.12 ( C-bisimulation)

Deux graphes g et h de G sont C-bisimilaires avec C un critére d'observation sur Act, s'il
existe une relation symétrique R entre les noeuds de g et h ( appelée C-bisimulation) telle que:
i) les racines de g et h sont reliées par R )

ii) pour toute transition r = r de gouh (ue Act*), et état s de h tel que r R s, il existe
une transiion s = s' dans gouhtelque uCvetrRs'

Cette propriété de transfert est schématisée par la figure 1.10

Onnotera g=ch quand g et h sont deux graphes C-bisimilaires.

La C-bisimulation est une relation d'équivalence. L'union de C-bisimulation est une C-

bisimulation.
o - -2
b € |,
g -0
Figure 1.10

Notons que la bisimulation forte est une C-bisimulation avec un critére d'observation dit "fort"
car il s'agit de I'égalité syntaxique entre les actions . )

Notons que l'isomorphisme de graphes est une bisimulation bijective. Ainsi il est clair que deux
graphes structurellement équivalents sont bisimilaires.

gzh=>geh

1.4.3 Bisimulation et équivalence forte
La premigre équivalence comportementale a été définie dans [HM 80] et [Mil 80] sous le nom
d'équivalence forte ou congruence forte dans [Mil 80]. Cette équivalence est définie comme
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l'intersection d'une suite décroissante de relations. Ces relations sont définies sur des
expressions CCS qui sont aussi des états d'un systtme de transitions. Sur le domaine de
graphes elle est définie comme suit :

Définition 1.13 (équivalence forte)
Pour tous états 1, s d'un graphe de transitions, a une action de Act

« T ~vyS tOujours vraie

o T~y S sietseulementsi:
- a o a .
- pour toute transition r —> 1, il existe s —> s' tel que r'a, s

. ... a Vo e a
- et réciproquement, pour toute transition s — s, il exister —> r' tel que r'as; s

On définit ~ par:

« T~s sietseulement si pourtoutk €N : ras s.

Intuitivement, deux états r et s sont distingués s'ils sont distingués 2 un niveau n fini.

Deux graphes g;=(Qq, =1, q1) etg2 = (Qa, =, , q2) de G, sont fortement équivalents

Si ql ~ q2 .
Onnotera g, ~ g, quand g, et gz sont deux graphes fortement équivalents.

Définition 1.14
Soit g=(Q, =, qo) un graphe de transitions:

i) g € Q est a branchement fini si I'ensemble {q'eQlq > q'} est fini pour tout a € Act.

ii) g est & branchement fini si tous ses états atteignables sont & branchement fini.
Dans le cadre du branchement fini, la bisimulation forte distingue exactement ce que
I'équivalence forte distingue [Mil 88], [BBK 87].

1.4.4 Propriétés de la bisimulation forte

L'équivalence de bisimulation entre graphes de transitions hérite des propriétes des
€quivalences plus fortes: la proposition 1.1 permet d'établir que I'opération de choix non
déterministe est commutative et associative modulo la bisimulation forte. NIL est un €lément
neutre.
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Pour tous graphes g3, g2et g3 de G
g1t g2 8+8
g1+ (g2+ g3)e (g1+ 82)+ &3
g1+ NL < g ‘

Nous avons la loi d'idempotence qui est aussi vérifiée : pour tout graphe g de G,
gtgeg
La proposition 1.2 permet d'établir que I'opération de mise en paralléle est commutative,

associative et admet un élément neutre pour I'équivalence de bisimulation.
Pour tous graphes g1, goet g3 de G

gillgomlg
gl gl e(alig)lg
g1 INLog

1.4.5 Définition par point fixe de la bisimulation

Soient g;=( Qi, =i, Ii), 1 = 1, 2 deux graphes de processus. Soit (7(QxQ,), € ) le treillis
complet des relations sur Q,xQ, ot #(Q,;xQy) est I'ensemble des relations binaires sur Q;xQ..
On définit une fonction 8 : Z(Q,xQ,) — A(Q;xQy) par :

SiR € Q;xQ, alors (q;, g2 ) € B(R) si et seulement si pour toute action a de Act:

. siq, 22q', alors il existe q, 2>q', avec (q',q2)€ R )
. si g, 22q, alors il existe q;2>q"; avec (q1,q2)€ R

Une relation R sur Q,xQ, est une bisimulation forte si et seulement si RE B(R)

Proposition 1.3 [Mil 89]
L'équivalence de bisimulation ¢ est le plus grand point fixe de 8 : @ =3(<)

1.5 Propriétés de congruences de la bisimulation

Une des propriétés importantes de la bisimulation est qu'elle se comporte bien vis-a-vis des
opérations de combinaison de graphes i.e. 'équivalence de bisimulation est une congruence
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pour les opérations de préfixage par une action, de somme non déterministe de composition
parallele, de restriction et de renommage.

Proposition 1.3
Pour tous graphes g, g1, g2de G , e de Act, B sous ensemble de Act et ¢ une application de

Actdans Act :

g1efH= egioeyh
gltg o g+g
gilg o plg
g1\B o g\ B
g21[9] o glo]

1.6 Bisimulations et raffinements d'actions

Dans les équivalences de bisimulation définies ci-dessus, les actions que peuvent effectuer les
processus sont considérées "atomiques" ou indivisibles. Par ailleurs, dans la conception
descendante de systémes distribués, il est important de modéliser les processus A différents

niveaux d'abstraction: les actions & un niveau abstrait peuvent représenter des processus
complexes a un niveau plus concret. Cette méthodologie n'est donc pas compatible avec la non
divisibilité des actions. A cet effet, Pratt[Pra 86], Lamport[Lam 86], et beaucoup d'autres ont
plaidé€ pour l'utilisation d'équivalences sémantiques qui ne soient pas basées sur I'atomicité des
actions. De telles équivalences permettent aussi une preuve de programmes paralléles 3

différents niveaux d'abstraction. .
Par ailleurs, Castellano, De Michelis et Pomello[CDMP 87] ont souligné que le concept
d'atomicité d'actions pouvait étre formalisé par la notion de raffinement d'actions. Une -
€équivalence sémantique se comporte bien vis 3 vis de I'opération de raffinement, si deux
processus €quivalents restent équivalents quand on remplace toutes les occurrences d'une action
par un processus arbitraire raf(a). Raf(a) peut étre le processus aj.ap par exemple. Raf(a) est
un graphe de G. Le raffinement est une application de Act dans G.

Definition1.15 ( graphe raffing)
Soitg =(Q, =, qo) un graphe de G etraf :Act — G, un application de I'ensemble des actions

dans I'ensemble des graphes de transitions. Nous appelons feuille ou noeud terminal d'un
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graphe un noeud qui n'a pas de successeur. Un noeud interne est un noeud qui n'est ni une
racine ni une feuille. Le graphe raffiné raf(g) est construit comme suit:
- a .
Pour toute transition r —> r' (a€ Act)de g
i) identifier r avec la racine d'une copie raf(a) du graphe raf(a).

ii) identifier r' avec tous les noeuds terminaux de raf(a).

. .. a ,
iii) supprimer la transition r —> r'.

Notons que nous n'aurons jamais a identifier r et r', puisque dans G nous ne considérons que
des graphes non triviaux. Il est également intéressant de souligner que tous les noeuds ou états
du graphe g sont des noeuds de raf(g) et que l'action interne T ne peut &tre remplacée par un

graphe.

Exemple la figure 1.11 contient 1'exemple du graphe ab+ac ou l'action a est remplacée par le
processus aj.a

g=ab+ac

o

raf(g)= alazb+alazc

Figure 1.11 : raffinement de graphe

Definition 1.16 (compatibilité avec le raffinement)
Une relation d'équivalence = est dite compatible avec le raffinement d'actions si pour toute
action a de Act et applications raf, raf: Act = G, nous avons :

i) g = h= raf(g) = raf(h),

ii) raf(a) = raf'(a) =raf(g) = raf'(g)
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Une relation d'équivalence est donc compatible avec le raffinement d'actions, si cette
€équivalence est une congruence pour toute opération de raffinement raf.

Pour étudier le comportement des équivalences de bisimulation par rapport au raffinement
d'actions, nous définissons une relation entre les noeuds des graphes raffinés.

Definition 1.17 ( relation entre graphes raffinés)
Soit raf : Act — G, une application de I'ensemble des actions dans l'easemble des graphes de

transitions G. Soit R: g <> h une relation de bisimulation entre les graphes g et h. La relation
raf(R) est la plus petite relation entre les noeuds de raf(g) et raf(h) telle que:

i) R C raf(R)

ii)si r — r est une transition de g et s =5 &' une transition de h (a € Act) telles que

R(r,s) et R(r's") et que ces deux transitions sont remplacées respectivement par des copies
raf(a) et raf(a) de raf(a), alors les noeuds de raf(a) et raf(a) sont reliés par raf(R) si et

seulement s'ils sont des copies du méme noeud de raf(a).
Remarques: - Sur les noeuds de g et 4, la relation raf(R) est €gale A R.

- Si deux noeuds r et s sont reliés par raf(R) dans les graphes raffinés, r est un
noeud de g si et seulement si s est un noeud de h.

La bisimulation forte est compatible avec le raffinement d'actions:

Proposition 1.5 .
Pour tous graphes g ethde G, a de Act et rafraf :Act — G deux applications de 'ensemble
des actions visibles dans l'ensemble des graphes de transitions

i) g ©h = raf(g) o raf(h)
ii) raf(a) & raf'(2)=> raf(g) « raf'(g)

ou raf(g), raf'(g) et raf(h) sont les graphes raffinés.

Preuve

Nous montrons uniquement le point i).

SoitR: g & h, montrons raf(R) : raf(g)e raf(h)

Nous prouvons cette implication en vérifiant les points (i) et (ii) de la définition 1.10
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1) Il est clair que les racines de raf(g) et raf(h) sont reliées pa raf(R)

ii) Supposons raf(R)(r,s) et 1 =5 I une transition de raf(g) (le casou r a_> r' est une

transition de raf(h) est similaire). Deux cas sont alors possibles:
1) Les noeuds r et s proviennentde g eth

. Sir' est aussi un noeud de g, nous avons nécéssairement s' dans h tel que s> §' et
R(r',s") donc raf(R)(r',s").

.Sinon dans g nous avons nécessairement une transition r L)‘ rfetr 3—) ' est une
copie d'une transition partant de la racine de raf(b). D'aprés R: g h il existe s

dans h tel que s Py et R(r*,s*). Par construction de raf(R), il existe s' dans raf(h)

tel que r' et s' soient des copies du méme noeud de raf(b) et donc s > set raf(R)(r',

s").

2) Les noeuds r et s proviennent des copies de raf(b) et raf(b) d'un graphe raf(b). ret s ne
sont ni des copies de la racine, ni des copies de feuilles de raf(b). Il s'en suit

. . a , .. . .
nécessairement que r —> 1’ est une transition de raf(b). raf(R)(r,s) implique que r et s

sont des copies du méme noeud de raf(b). Donc il existe s > ¢ dans raf(b) tel que r' et

s' soient des copies du méme noeud de raf(b). Donc par construction de raf(R) nous avons
raf(R)(r',s"). a

1.7 Bisimulation et logique temporelle

Dans cette section, nous étudions les liens qui existent entre la logique HML et I'équivalence de
bisimulation.
La définition de la logique HML suppose donné un ensemble Act = {a,b,...} d'actions.

Définition 1.18 (Syntaxe de HML)
Les formules de la logique HML sont données par la grammaire suivante :

0,0 =:=T|~¢l A @'| <a>@ ol a est une action de Act.

Nous interprétons les formules de HML sur les modeles de graphes.
Etant donné un graphe g = ( Q, =, qo) de G, on définit une relation sémantique
=, & QxHML. On écrit q |=,¢ quand (q, ¢) € =,. On dit que I'état q satisfait la formule ¢ dans
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le modele g ou que @ est vraie dans 1'état g. Le nom du modgele sera omis quand cela n'introduit

pas d'ambiguités.
On dira que le graphe g satisfait une formule @, noté gl=@si son état initial la satisfait (qol=g<p

).

Dans les exemples nous utiliserons les abréviations habituelles : on écrit F pour =T, ¢ v ¢' pour
“(=9A ~¢"), [a]p pour ~<a>-@

Définition 1.19 (Sémantique de HML)
Soit g =(Q, =, qp) un graphe de transitions, la relation FC QxHML - est définie
inductivement sur la structure de ¢ comme suit :

« ¢ T toujours
- qF -0 ssi qlo

qF or ¢'ssi gko et gk ¢

qF<a> @ ssi il existe g2q telle que g ¢

Exemple : p = <a>([b]JF v [c]F) signifie qu'il est possible qu'aprés avoir effectué I'action a,
le processus se trouve dans un état ot il ne peut pas effectuer 1'action b ou I'action c.
Dans I'exemple de la figure 1.12 g, E<a> [c]F alors que g, b <a> [c]F.

/\{ ii |

g=ac
Figure 1.12

La logique HML définit une €quivalence (~pMmp) sur les graphes : deux graphes sont ~ gy
€quivalents s'ils satisfont exactement les mémes formules EIML.
Nous écrirons HML(g) = {¢ e HML | g= @}, l'ensemble des formules HML satisfaites par g.

Définition 1.20 (Equivalence HML)
Pour tous graphes g;, g, de G :
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g ~HML £ si et seulement si HML(g,) = HML(g,)

Dans le cas des graphes & branchement fini, I'équivalence ~yML distingue exactement ce que la
bisimulation distingue.

Proposition 1.6 [HM 85]
Pour tous graphes g;=( Q;, =1, [1), g2=(Q,, =, I2) & branchement fini :

2128 < &~HML &

Exemple : Les graphes de la figure 1.9 ne sont pas bisimilaires donc pas ~pgMmL €quivalents.
Seul le graphe g; F <a> (<b>T A <c>T).

1.8 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons présenté un langage de base CCSg. Nous avons donné sa
sémantique 2 1'aide de 1'équivalence de bisimulation forte qui préserve fortement la structure
arborescente des graphes. Nous avons vu que cette équivalence se comporte bien vis a vis de
tous les opérateurs considérés. De plus, c'est une équivalence compatible avec le remplacement
d'actions par un comportement arbitraire. Nous avons également rappel€ le résultat connu qui
relie la bisimulation a la logique modale HML. Aussi il est bien connu que la bisimulation forte
preserve l'ensemble des propriétés que I'on peut exprimer dans les logiques temporelles telles
que CTL* [CES 83], LTAC [QS 83]. C'est aussi une équivalence importante d'un point de vue
algorithmique : il existe un algorithme efficace de calcul du quotient d'un graphe de processus
pour cette équivalence. Cet algorithme est utilisé en pratique par la plupart des méthodes de
vérifications pour d'autres équivalences de bisimulations [Mou 92], [PT 87], [Fer 90].

Dans ce chapitre, toutes les actions considérées sont observables ou visibles de l'extérieur. I1
existe des bisimulations qui traitent les situations o certaines actions sont invisibles. Nous
étudions ces bisimulations dans le chapitre 2.



Chapitre 2

T-bisimulations et full abstraction pour le
raffinement d'actions

2.1 Introduction

Dans les langages comme CCS [Mil 80], [Mil 89], CSP[Hoa 78], [Hoa 80]et ACP[BK 85], les
opérateurs de combinaison de processus offrent la possibilit€ de décrire des processus en les
construisant de fagon hiérarchique a partir de processus plus simples. Pour vérifier le
comportement de tels processus, seules leurs possibilités de communication avec I'extérieur
nous intéressent. Le comportement interne d'un processus est formalisé par la notion
d'abstraction. La notion d'abstraction est une des caractéristiques essentielles des algebres de
processus puisqu'elle permet de cacher des actions, donc de les rendre invisibles ou non
observables. -
Dans ACP; de Bergstra et Klop [BK 85], I'abstraction est une opération qui renomme une
action en une action silencieuse appelée 1. Dans CCS de Milner, les transitions par des actions
silencieuses résultent de la synchronisation entre processus.

Il est intéressant de noter que dans l'équivalence de bisimulation forte définie dans le premier
chapitre, l'action invisible < n'a fait l'objet d'aucun traitement particulier. Pour cette équivalence

toutes les actions sont considérées observables de l'extérieur.
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Dans ce chapitre, nous nous proposons d'étudier les équivalences de bisimulation spécialement
adaptées aux situations ou certaines actions sont invisibles. Il s'agit principalement de
1'équivalence observationnelle de Milner [Mil 80], aussi connue sous le nom de T-bisimulation.
Nous présentons également trois autres variantes de cette équivalence, en l'occurrence la
bisimulation de branchement (branching bisimulation), la A-bisimulation et la n-bisimulation.
Toutes ces équivalences sont plus fortes que I'équivalence observationnelle (i.e. elles
identifient moins de processus) . Nous étudions les propriétés de congruence de ces
équivalences par rapport aux opérateurs classiques de combinaison de graphes et au raffinement
d'actions. 11 s'avére que la bisimulation de branchement et la A-bisimulation sont compatibles
avec le raffinement alors que la T-bisimulation et la n-bisimulation ne le sont pas. Cette derni¢re
propriété nous a conduit & chercher la plus grande (i.e. fully abstract) équivalence compatible
avec le raffinement et contenue dans la T-bisimulation (respectivement dans la 1-bisimulation).
Nous montrons que la A-bisimulation est la plus grande congruence pour le raffinement
contenue dans la T-bisimulation et que la quasi-branching bisimulation, une nouvelle
équivalence, est la plus grande congruence pour le raffinement contenue dans la -bisimulation
[CS 91], [CS 93]. Nous terminons le chapitre en présentant d'autres caractérisations de la
bisimulation de branchement [DNMYV 90]. Ces caractérisations sont basées sur la notion de
bisimulation avant arriére.

2.2 t-bisimulations
2.2.1 t-bisimulation ou équivalence observationnelle

Dans I'équivalence observationnelle de Milner, on ne peut distinguer par la seule observation un
systéme effectuant une ou plusieurs actions internes d'un systeme ne faisant aucune action. Par
suite, toute transition par une action visible d'un processus est reproduite par l'autre processus
modulo un nombre arbitraire de T-transitions avant et aprés l'action observable. Par exemple si

. .. a T b . s -
un processus effectue la séquence de transitionst —> r; —> 1,—> r' ol a et b sont des

actions de Act, l'observateur verra 'occurrence de a, puis au bout d'un certain temps, celle de

. .. a b
b. Pour l'observateur tout se passe comme s'il s'agissait de le séquence r —> —> r1'. Nous
.. . . T T T .
écrivons r=> s s'il existe un chemin r=—> 1, —> 12... —> s.=> est la fermeture réflexive
.. T .. a .
transitive de —> .Pour a € Act U (T}, nous écrivons r = 1 s'il existe r;, 1, tel que

a
=0 L=T.
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Dans toutes les définitions qui suivent les relations d'équivalence seront définies sur I'ensemble
G des graphes de transitions non triviaux et 4 racine initiale. De plus, nous supposons que les
graphes de G ont des ensembles d'états disjoints.

Définition 2.1 (z-bisimulation ou équivalence observationnelle)[wei 89]

Deux graphes g et h de G sont T-bisimilaires s'il existe une relation symétrique RC noeuds(g)
x noeuds(h) U noeuds(h)x noeuds(g) ( appelée une t-bisimulation) telle que:

i) les racines de g et h sont reliées parR

ii) pour toute transition r = r' de gouh(ae Actu (1)), et état sde g ou h tels que 1Rs,
- soita=7T etr'R s

- soit il existe un chemin dans g ou h de la forme s = s1 = sy =>s'telquerR s

La "propriété de transfert" peut étre schématisée par la figure 2.1.
On notera g« h quand g et h sont deux graphes t-bisimilaires.

La t-bisimulation est une relation d'équivalence et I'union arbitraire de T-bisimulations est une
T-bisimulation. Ainsisi g h, il existe une plus grande t-bisimulation entre g et h.

La t-bisimulation peut aussi étre définie comme une C- bisimulation avec un critére
d'observation dit faible: c'est la con gruence sur (ActU {1))* engendrée par I'équation T = A o
A dénote la séquence vide : deux séquences équivalentes ont évidemment le méme contenu

visible.
- -0

Figure 2.1: t-bisimulation
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Exemple Les deux graphes de la figure 2.2 sont 1-bisimilaires par la relation R représentée.
La figure 2.3 donne un autre exemple de deux graphes T-bisimilaires.

a a
S
-
T // b
-
-
Y- |
/
b _ -
-
,/
y--
Figure 2.2

0
B o B

gl =a(t(b+b)+b)

Figure 2.3
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Les graphes de la figure 2.4 ne sont pas T-bisimilaires: supposons R:g;¢<:g5. Les points (i) et
(ii) de la définition 2.1 exigent qoRq'o. Si la transition qq 2 q1 de g; est imitée par la
transition q'y LN q'1 de gz alors qRq';. q; > q'2 est une transition possible de g7. Mais
q’2ne peut étre relié par R a q;: puisque q'2 n'a pas de transition possible par c. qg LN qi ne

A N .« . a v A 220N [} '
peut pas non plus étre imité par q', = q', car q', ne peut €tre reli€ a q; par R : q', n'a pas de
successeur par c. .
Ainsi les conditions de la définition 2.1 ne peuvent pas étre vérifiées.

qo -
/ N

= a(b+c)

g2 =a(th+c)
Figure 2.4

I est clair que la bisimulation forte (< ) est plus fine que la T-bisimulation: la bisimulation forte
permet de distinguer plus de processus. En effet, toute bisimulation forte est une 1-
bisimulation. Nous avons donc la proposition suivante.

Proposition 2.1
Pour tous graphes g et h de G
goh=g orh

Cette implication est stricte. Par exemple les graphes g et g3 de la figure 2.3 sont 1-bisimilaires
mais pas bisimilaires.
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2.2.2 Bisimulation de branchement, A-bisimulation, n-bisimulation

L'équivalence observationnelle de Milner ne préserve pas la structure de branchement des
systémes. En effet, elle ne respecte pas la notion intuitive d'égalité de comportements sur
laquelle repose la bisimulation. Nous avons vu au premier chapitre que toute séquence d'actions
effectuées par un systéme doit étre reproduite par l'autre de sorte que les états atteints lors de
ces exécutions aient les mémes possibilités d'évolution. Il est important de noter que dans la
définition de I'équivalence observationnelle, un pas par une action visible d'un processus est
reproduit par 1'autre modulo un nombre arbitraire de T-transitions avant et aprés l'action
visible. 11 est évident que dans ce cas, le statut ou les potentialités des états intermédiaires ont
été complétement ignorés. Pour expliciter ceci, nous reproduisons dans la figure 2.5 'exemple
donné dans [Wei 89]. Notons d'abord que les graphes gi, g2, g3 sont T-bisimilaires.

Les arétes étiquetées par b ajoutées dans les graphes gz et g3 introduisent des nouvelles
possibilités de calcul. A partir de son état initial g, peut effectuer la séquence d'actions visibles :

b . . e b
To LN r,—> T, g, imite ce comportement en effectuant la séquence qo L qlL) L O

contenant évidemment les mémes actions visibles. Clairement les états intermédiaires des deux
séquences n'ont pas les mémes possibilités d'évolution : en effet a partir de 1'état q,, il est
possible d'exécuter 1'action d,. Ceci n'est pas possible dans la séquence effectuée par g,. Le
moment du choix non déterministe n'est pas respecté. Notons que quand g, a choisi d'effectuer
b & partir de l'état r, il a choisi en méme temps de ne pas effectuer d, et d, alors que nous venons
de voir que ce comportement est imité dans g, par un chemin contenant un état (q,) ou l'action
d, est possible alors que d, ne l'est plus.

De fagon similaire, quand g, effectue la séquence s, = S > 522—) S4, g l'imite en
b

effectuant la séquence q = Q s L~ s = Q4. Cette derniére séquence contient un

état (qs) a partir duquel il possible d'effectuer 1'action d;. Ce comportement n'est pas possible

o b A o ereiz qt
dans g,. Dans g; le choix d'effectuer s, —> s, exclut en méme temps la possibilité d'effectuer

I'action d3. Ce comportement est imité dans g; par un chemin ou le choix d'effectuer oui’pas
I'action d3 a lieu quand l'action b a effectivement eu lieu.
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d2 d3
b
> 9
\ . @ q \O V
ql q4
a Cc
qQ g5
gl '

S0 s5

Figure 2.5

Pour remédier a cet inconvénient, Van Glabbeek et Weijland [vGW 89] ont proposé la
bisimulation de branchement, une nouvelle €quivalence qui préserve totalement la structure
arborescente d'un processus. Cette €quivalence avait déja été définie dans [BCG 88] (sous le
nom de "stuttering equivalence" ) sur les structures de Kripke.
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Dans cette section, nous définissons donc la bisimulation de branchement ainsi que deux autres
variantes de 1'équivalence observationnelle: la A-bisimulation [Wei 89], [Wal 88] et lan-
bisimulation [BvG 87].

Définition 2.2 (bisimulation de branchement)

Deux graphes g et h de G sont "branching bisimilaires" s'il existe une relation symétrique
RC noeuds(g) x noeuds(h) L noeuds(h)x noeuds(g) (appelée une bisimulation de branchement)
telle que:

i) les racines de g et h sont reliées par R

ii) pour toute transition r 2—9 r' deg ouh(ae Actu {t}), et état s de gou h tels que r Rs,

- soita=71T etr'Rs

ey s . a \ ,
- soit il existe un chemin dans gou h delaformes =s; —> s; = s' tel que 1R s, I'Rsy

etrR s
On notera g < h quand g et h sont deux graphes branching bisimilaires.

Remarque 1: la deuxiéme possibilité du point ii) est équivalente a: il existe dans g ou h un

3 a 1 (] 1 ] 2z [ P o
chemin de laforme s=>s; — s'avecrRsjetr Rs'. Clest cette définition équivalente

que nous utiliserons dans les preuves.

La bisimulation de branchement est une relation d'équivalence sur G. L'union arbitraire de
bisimulations de branchement est une bisimulation de branchement. Ainsi si g ey h, il existe

une plus grande bisimulation de branchement entre g et h.

La propriété de transfert de la bisimulation de branchement peut étre schématisée par la figure
2.6. -

Exemple La figure 2.7 contient I'exemple des graphes g1 = a(b+a) et g2 = a(t(b+a)+b) qui
sont branching bisimilaires.
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Figure 2.6: bisimulation de branchement

!

[

l$

= a(b+a)

g2= a(b+1t(b+a))
Figure 2.7 -

La figure 2.6 est la figure 2.1 avec en plus les liens marqués (1) et (2). La bisimulation de
branchement exige une condition supplémentaire sur les états intermédiaires s; et s, (TR sy et
TR s3 ). En d'autres termes, la branching bisimulation préserve totalement la structure
arborescente des processus: les deux extrémités d'un chemin par des T-transitions sont reliées
au méme noeud. C'est le cas de s = s; ol s et sy sontreliésparRaretdes, = s' ous, et
s' sont reliés par R a r'. Dans cette bisimulation, seules les T-transitions qui ne provoquent pas
de changements d'état du systéme sont ignorées: de telles T-transitions relient des noeuds ayant
exactement les mémes potentialités (ceci se montre avec les traces colorées).
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La définition 2.2 peut étre renforcée en exigeant que tous les états entre s et s; soient reliés
par R A et que ceux entre s, et s' soient reliés par R a r', donnant ainsi lieu a une nouvelle
définition. Le lemme suivant montre que cette nouvelle définition est équivalente a la définition
2.2.

Lemme 2.1 [vGW 89] (stuttering lemma)
Soit R la plus grande bisimulation de branchement entre deux graphes g et h de G. s'il existe un

chemin r —> r L rm-t—) r' (m=0) dans g et s dans h tel que- TR s et 'R s, alors

pourtouti € [ 1..m], nous avons 1;R s.

Preuve Ce lemme se prouve plus facilement sur une variante de la bisimulation de
branchement, appelée semi-bisimulation de branchement.

Définition 2.2.1(semi-bisimulation de branchement)
Une semi-bisimulation de branchement entre deux graphes g et h est une relation symétrique
RC noeuds(g) x noeuds(h) U noeuds(h)x noeuds(g) telle que:

i) les racines de g et h sont reliées par R

ii) pour toute transition r £5 rde gouh(ae ActuU (1)), etétatsdegouhtelsquerR s:

(a) soit a=Ttet ilexistes = s'dans gouhtel que R s', rRs'

.. . . a ,
(b) soit il existe un chemin dans gouh s = s;—> s,= s' tel que 1Rs;, rRsy et

r'Rs'.

Notons que la différence avec la bisimulation de branchement est dans la définition du point
(a). La plus grande semi-bisimulation de branchement satisfait la propriété énoncée dans le

lemme 2.1. En effet, soit R la plus grande semi-bisimulation de branchement entre g et h, tel

qu'il existe un chemin dans g de la forme r S n 5 . Im—> r'(m>0) et un état s

dehavecrRsetr Rs.Onconstruit R“=R U {(r;, s):i € [ 1..m]}. On vérifie facilement
que R'est une semi-bisimulation de branchement en vérifiant les points i) et ii) de la
définition 2.2.1. Par construction RER’. Comme R est la plus grande semi-bisimulation de
branchement, R = R’. Comme de plus, on montre facilement que la plus grande semi-
bisimulation de branchement est égale a la plus grande bisimulation de branchement, le lemme
2.1 est ainsi prouvé a.
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I est intéressant de remarquer qu'il n'existe aucune bisimulation de branchement entre les
graphes g;, g; et g3 de la figure 2.5.

A partir de la figure 2.6, il se dégage deux autres variantes de la T-bisimulation suivant que I'on
exige uniquement le lien (1) ou le lien (2). Dans le premier cas, nous obtenons la M-bisimulation
et dans l'autre cas la A-bisimulation.

La notion de n-bisimulation a été introduite pour la premiere fois par Baeten et Van Glabbeek
[BvG 87] comme une version plus fine de I'équivalence observationnelle. .

Du point de vue de 1'observateur, tout se passe comme si le début de l'exécution d'un
processus peut provoquer un bourdonnement de la machine sur laquelle s'exécute le processus.
Quand le bruit s'arréte, 1'observateur verra le début de l'exécution d'une action atomique. C'est
le cas pour le processus 7.a par exemple; le bourdonnement correspond en fait 3 1a durée de la
transition interne étiquetée par 7. Par contre lors de l'exécution du processus a, l'action a est
observée immédiatement.

La A-bisimulation a été introduite dans [Wei 89] et [Wal 88]. Une variante de la A-bisimulation
existe dans {Mil 81]. .

La différence entre la A-bisimulation et la mM-bisimulation est que la premiére autorise des pas
par des actions silencieuses avant l'action visible alors que la seconde les autorise aprés. Dans
le cas de la n-bisimulation, le T se comporte beaucoup plus comme une action visible. Par
contre dans la A-bisimulation, I'action visible peut n'étre observée qu'au bout d'un certain
temps. Pour l'observateur, il s'agit d'un retard dans 1'éxécution de I'action (d'oill son nom A-
bisimulation ou delay-bisimulation)

Définition 2.3 (n-bisimulation)

Deux graphes g et h de G sont M-bisimilaires s'il existe une relation symétrique RS noeuds(g)
x noeuds(h) U noeuds(h)x noeuds(g) ( appelée une M-bisimulation) telle que: )

1) les racines de g et h sont reliées par R

.. .. a , .
ii) pour toute transition r —> r degouh (ae Actu {zt}), et etatsgouh telsquerRs,
- soita=T etr'Rs

c e . a
- soit il existe un chemin dans g ou h de la forme s = s1 = s2 = s'tel querR s; et
I'Rs'.

On notera g <n h quand g et h sont deux graphes M-bisimilaires.
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La 1-bisimulation est une relation d'‘équivalence sur G. L'union arbitraire de n-bisimulations
est une 7-bisimulation.

Exemple La figure 2.8 donne l'exemple des graphes g; = a(tb+c) +ab et g2 = a(tb+c) qui
sont 1)-bisimilaires.

Définition 2.4 (A- bisimulation)

Deux graphes g et h de G sont A-bisimilaires s'il existe une relation symétrique RS noeuds(g)
x noeuds(h) U noeuds(h)x noeuds(g) ( appelée une A-bisimulation) telle que:

i) les racines de g et h sont reliées par R

.o s, e a ' 2z
ii) pour toute transition r — r' degouh (ae Actu {t}),etétatsdegouhtelsquerRs,
- soita=T etr'R's

. . . a '
- soit il existe un chemin dans g ou h de la forme s = s; —> sp = s' tel que r'R sy et

r'Rs'.
On notera g &34 h quand g et h sont deux graphes A-bisimilaires.

Remarque 2: la deuxiéme possibilité du point ii) est équivalente a: il existe un chemin de la

a
forme s=s; — s'avec 'R s

La A-bisimulation est une relation d'équivalence sur G. I'union arbitraire de A-bisimulations
est une A-bisimulation.

Exemple La figure 2.9 donne un exemple de deux graphes qui sont A-bisimilaires.
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g1=a(tb+c)+ab

g2 = a(tb+c)

Figure 2.8

q2 ? q4

X X ﬁmf q2
q

gl = a+ta+b g2="Tatb

Figure 2.9

La n-bisimulation et la A-bisimulation ne sont pas comparables: en effet les graphes de la figure

2.8 qui sont M-bisimilaires ne sont pas A-bisimilaires. Ceux de la figure 2.9 qui sont A—
bisimilaires ne sont pas M-bisimilaires.

En résumé, les définitions 2.1, 2.2, 2.3 et 2.4 permettent d'établir que:



Chapitre 2 1-bisimulations et full abstraction pour le raffinement d’actions 2-14

gerh = goah = goh
gh = goph

Ces implications sont strictes. En effet, les graphes g; et g3 de la figure 2.5 sont M et T-
bisimilaires mais pas A-bisimilaires. Ceux de la figure 2.8 sont M-bisimilaires mais pas
branching bisimilaires. Les graphes g; et gz de la figure 2.5 sont A et T-bisimilaires mais pas M-
bisimilaires. Ceux de la figure 2.9 sont A-bisimilaires mais pas branching bisimilaires.

Les graphes de la figure 2.7 qui sont branching bisimilaires ne sont pas bisimilaires
(fortement).

On dit qu'un graphe est T-free s'il ne comporte pas de 1-transitions. Notons que toutes les
équivalences de bisimulation étudiées coincident avec la bisimulation forte dans le cas ou les
deux graphes que l'on compare sont T—free.

Dans la pratique on peut avoir 2 comparer un systéme de transitions 1-free avec un systéme de
transitions quelconque. Par exemple pour vérifier qu'une implémentation est €gale a une
spécification donnée, on est amené & comparer, pour une relation d'équivalence donnée, un
systéme de transitions modélisant la spécification du comportement attendu qui ne comporte pas
de t-transitions avec un systéme de transitions modélisant le programme (I'implémentation).

Dans le cas o I'un des deux systémes & comparer est T-free, 1'équivalence observationnelle (T-
bisimulation) coincide avec la bisimulation de branchement [vGW 89].

Proposition 2.2 [vGW 89]
Pour tous graphes g et h de G tels que g (ou h) soit T-free :
gerh & goph

2.3 Propriétés de congruence

Contrairement 2 la bisimulation forte, la T-bisimulation ne se comporte pas bien vis a vis de
l'opération de choix non déterministe(+): par exemple les graphes Ta et a sont T-bisimilaires
alors que Ta+b et a+ b ne sont pas t-bisimilaires.(T.a &1 a et T.a + b ¢ a+b). Milner a résolu
le probléme en définissant tout simplement une équivalence qui ne confond deux processus que
s'ils sont observationnellement équivalents dans tout contexte CCS, obtenant ainsi la
congruence observationnelle. Dans [BK 85], les auteurs proposent une caractérisation de la
congruence observationnelle 2 l'aide de relations de bisimulations: cette définition correspond &
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la définition 2.1 oli au point i) il est exigé que les racines ne soient reliées qu'entre elles (on
parle de "rooted" équivalence). Ceci s'applique aux trois variantes de 1'équivalence
observationnelle comme le montre la propriété suivante:

Pour 1ous graphes gethde G, » € {1, b, 1, A}
R:gexxh = R:geoxh si les racines de 8 et h ne sont reliées qu'entre elles par R.

Il est connu que les équivalences r+ pour * € {1, b, M, A}se comportent bien vis 3 vis des
operations de préfixage par une action, de choix non déterministe, de mise en parallile, de
restriction et de renommage.

Proposition 2.3 [Wei 89]
Pour tous graphes g, g1,g2de G, e de Act, B sous ensemble de Act, ¢ une application de Act
dans Actet xe {1, b,m, A}

gleng2 = Cleme.g2
g1tg mng+g
E+g8 ngt+g
gilg ongl g
glg ongleg,
g\B o n.g)\B
£1[0] ©nglg]

Quand l'ensemble Act des actions contient au moins une action a # 7, il a été prouvé dans
[vGW 89] que pour =* e { T, b, M, A}, r+ est la plus grande équivalence contenue dans * et
compatible avec l'opération de choix non déterministe. Ainsi rx coincide avec la congruence
observationnelle de Milner.

2.4 Raffinement d'actions

Il est bien connu que les langages de description de systmes parall¢les sont en général basés
sur la notion d'événement qui correspond aux occurrences d'actions que le systéme peut
effectuer. De plus il est intéressant de pouvoir décrire des systémes paralltles a différents
niveaux d'abstractions. Ainsi, les événements (ou actions) i un niveau abstrait peuvent
représenter des processus complexes a un niveau plus concret. Dans ce cas, les actions ne sont
plus considérées atomiques. Le concept de non atomicité des actions est formalisé par la notion
de raffinement d'actions. Le raffinement consiste & remplacer une action visible d'un processus
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par un comportement arbitraire. Cette notion a été définie formellement sur I'ensemble des
graphes de transitions dans le chapitre 1.

2.4.1 T-bisimulation et n-bisimulation et raffinements
La 7 et la n-bisimulation ne sont pas compatibles avec le raffinement d'actions.

Contre exemple Rappelons que les graphes g; et g2 de la figure 2.8 sont m-bisimilaires
donc T-bisimilaires. La figure 2.10 illustre le fait que pour raf(a) = aj.a2, les graphes raf(g;) et
raf(g2) ne sont méme plus 7-bisimilaires (donc pas m-bisimilaires). En effet supposons

R:g13782, les points (i) et (ii) de le définition 2.1 exigent qoR q'o. La transition qo A G
de raf(g;) est imitée par la transition q'p 2= q'; de raf(gy). Mais q'; -2 q'2 de raf(g)

ne peut pas €tre imitée par q, = qs deraf(g;) car g, ne peut pas étre reli€ par R 2 q'2: a4 n'a

—-——‘——_fq'o

pas de transition possible par c.

Q- ——— =~
al al
al 2
ql ¥ e e - q'1
/ 2 2
g3 q4
T c - T - == - a2
T
q5 a6 b / c
b q7 a3 O q4
q8 b
q’5 }
Figure 2.10

2.4.2 bisimulation de branchement et A-bisimulation et raffinements
La bisimulation de branchement est une congruence pour le raffinement d'actions

Théoreme 2.1 [VGW 89] ( théoréme de raffinement pour )
Pour tous graphes g, 4 de G , pour toute action @ de Act, raf, raf deux raffinements
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)goph = raf(g) < raf(h)
it) raf(a) < raf(a) = raf(g) o raf(g)

Preuve
Nous prouvons le point i)
Nous supposons R: g <, h, on définit une relation R’ entre les graphes raffinés raf(g) et raf(h)

comme suit: _
T R's sitR s (dans ce cas r et s sont des noeuds de geth)oubiensir=gets= q

(appartenant respectivement 2 raf(a) et raf(a) ) , sont des copies du méme noeud interne de

raf(a), graphe remplagant les transitions 1, =—> rdeg et s, s s;dehtelqueryR sy et 1,
R S;.
Vérifions que R’ est bien une bisimulation de branchement:

1)Supposons que les noeuds r et s proviennent de g et h. Nous avons donc r R s et par

. . T .
construction de raf(g), nous avons soita =7 etr —> r' est aussi une

- . b ... a .
transition de g ou bien r—> r* est une transition de get r —> T’ est une copie d'une
transition partant de la racine de raf(b).

« Dans la premier cas, R: g op h implique soitr ' R s ou bien il existe dans h un

: < t 1 [ Z L
chemin s=s; — s' tel querRsyetr'R s'. Par définition du raffinement, ce
méme chemin existe dans raf(h). Ainsi nous avons r R’ sjetr'R’s'.

« Dans le deuxi®me cas, g et h étant branching bisimilaires, il existe dans h un

. b . N
chemin s=>s;—> s*avec r R s, et r* R s*. Par construction de raf(h) (ot on

remplace b par raf(b)), il existe s = 1 il—) s' dans raf(h) avecr R’s; et r' R's'.

2) Lesnoeuds r et s proviennent de copies raf(b) et raf(b) pour b une action visible de

Act. De plus r et s ne sont ni des copies de la racine, ni de feuilles de raf(b). Ainsi
a . . .. b s

T—> r'  est nécessairement une transition de raf(b). r R’s implique quer et s sont des

. N . a —
copies du méme noeud de raf(b). Donc il existe s —> s' dans raf(b) avec s'etr'

copies du méme noeud de raf(b). Clairement, il s'ensuit quer' R’s'.
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Notons que sir et s sont respectivement les racines de g et h, nous avonsr R’s si et seulement
sitRs a

La A-bisimulation est aussi compatible avec le raffinement d'actions.

Théoréme 2.2 [CS 91] ( théoréme de raffinement pour ©4)
Pour tous graphes g, h de G, raf un raffinement:

goah = raf(g) oaraf(h)

Preuve
Supposons que R: g <4 h, on définit R’ entre les graphes raffinés comme suit:
rR’ssirR s (dans ce cas r et s sont des noeuds de g et h) ou bien sir et s sont des copies d'un

: s PSP IP R .. a
méme noeud interne 2 un graphe de raffinement raf(a), inséré a la place des transitions ,=> 1,

a . N . ) 3o
deg et s, — s,dehtel quer; R s;. Notons que contrairement a la relation R’ définie dans la

preuve du théoréme 2.1, seule la relation entre r; et s; par R est exigée. Par conséquent, les
racines des graphes insérés ne sont reliées par R’ que si elles le sont par R. La relation R’ ainsi
définie est une A-bisimulation entre les graphes raf(g) et raf(h). On prouve facilement cette

affirmation en suivant la méme démarche que dans la preuve du théoréme 2.1. a

Notons que ce résultat a aussi été établi par Devillers dans [Dev 90] sur un modele de vrai
parallélisme.

2.5 Full Abstraction - -

Au vu des résultats établis dans [vGW 89], il est naturel de se demander si la bisimulation de
branchement est la plus grande congruence pour le raffinement contenue dans la T-bisimulation.
D'autre part, nous avons vu dans les sections 2 et 4 de ce chapitre que la bisimulation de
branchement est contenue dans la A-bisimulation (&3 = 4 ) €t que la A-bisimulation est une
congruence pour le raffinement d'actions. Ainsi, une réponse partielle est apportée: la A-
bisimulation serait meilleure candidate pour le résultat de " full abstraction " recherché. Des lors
le probléme revient a chercher si la A-bisimulation est la plus grande congruence pour le
raffinement contenue dans la T-bisimulation. Nous avons vu également que la n—bisimulation
n'est pas compatible avec le raffinement . Aussi, nous nous proposons de chercher la plus
grande congruence pour le raffinement contenue dans la 1-bisimulation.
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Définition 2.5 ( Full Abstraction )
Soient = et =, deux équivalences sur G, = est la plus grande équivalence compatible
avec le raffinement et contenue dans = si =, est définie par:

8 = h si et seulement si Vraf: Act -G, raf(g ) = raf(h)

(on dit que =, est " fully abstract " par rapport a =, et au raffinement)
Pour prouver nos résultats de full abstraction, nous utilisons le raffinement appelé "split" qui
est un cas particulier de raffinement: dans toute transition par une action visible, un nouveau

NP .. a, , a a
noeud est inséré i.e. une transition r —> r est remplacée par le graphe r —> q — ' .
C'est Hennessy [Hen 88] qui a introduit cette idée de split quand il a voulu associer une durée
aux actions, donc un début et une fin. Cette idée a été tres exploitée par la suite dans la notion

des ST-sémantiques [vG 90]. Pour notre part, nous utilisons une version trés simple du "split",
en ce sens que le début et 1a fin d'une action seront étiquetées par la méme action.

Le résultat de full abstraction repose sur la proposition suivante

Proposition 2.4 [CS 91]
Pour tous graphes g, h de G

split ( g) ¢ split (h ) si et seulement si goah

La preuve de cette proposition utilise le lemme suivant:

Lemme 2.2 ( X-propriété) )
Pour tous graphes gethde G, siR : g <1 h est la plus grande t-bisimulation entre geth,
alors R a la X-propriété c.a.d:

Vr, r'états de g et s, s' états de h: si [r=7r, s=s" telsque rRs"et r'R s]alorsrRs

Preuve

On définit R"=R U {(,s), (1) | =1, s = s'avecr R s' et 'R s}.

On vérifie que R’ est une z-bisimulation. Comme R est la plus grande et que R €R’, on a
R=R’. Donc R ala X-propriété par construction.

Il est évident que R’est une relation symétrique.

i)Les racines de g et h sont reliées par R" puisqu'elles sont reliées par R.
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.. , a - . .y
ii) Supposons r R’set r — T, une transition dans g. Sir R s la propriét¢ de transfert est

trivialement vérifiée (puisque R est une T-bisimulation entre g et h). Dans le cas contraire i.er
non relié a s par R, il existe nécessairement r' et s' appartenant respectivement a geth tels que

r=r, s=savectRs'et rRs.TRs'et r = 1;, impliquent
.s0it a=rvtetr; Rs.TRs' et r = r' impliquent qu'il existe s" telle s' = s" et
rRs". TRs" etrRs impliquent sR s"etde ce fait sRs'et nR's doncriR’s.
.soit il existe un chemin dans h de la forme s' = a_) = s"avecr; R s"_. Donc quand

a a a ,
r—>r, s=>s= —> =s"donc s= —> =>s"avecr;Rs",doncr; R's". Ce

qui correspond exactement 2 la propriété de transfert de la z-bisimulation.
a

Preuve ( proposition 2.4)
= : Supposons que split(g) & split(h). Soit R la plus grande t-bisimulation entre split(g) et

split(h). Soit R’ la restriction de R aux noeuds de g et h (noeuds existants avant le split). R est
une A-bisimulation entre g et h. Nous montrons ceci en vérifiant les points i ) et ii) de la

définition 2.4.

i) 11 est évident que les racines de g et h sont reliées par R".

.. , a, . R . a
ii) Supposonsr R’set r —> r' une transition de g (le cas ou la transition r — r' est dans

h est symétrique). Deux cas sont alors possibles:

«a=T1T, T a_) r' est aussi une transition de split(g). Comme R’ €R , split(h) contient
un chemin de la forme s = s'tel que r' R’s'. Le chemin s = s' de split(h) implique que

s' est un noeud qui provient de h. Nous avons donc r' R’ s'.

« a#T, T 3 v implique que dans split(g) il y a un chemin de la forlne:
ra—) rla—) r'. R:split (g) & split (h) implique qu'il existe un chemin s=>s03—) =8,
= a_) s'= s, tel que 1, R s, etr' R 5. La structure de split(h) exige que s; soit un
nouveau noeud. Ainsi le chemin de split(h) a plus exactement la forme: s= s,
L slg-é s'=> s, . Par ailleurs, 1; Rs; et sl—a-> s' impliquent qu'il existe un chemin

a . . ..
n=—> =71, tel quer, R s'. La structure de split(g) garantit que ce chemin visite le
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) a .
noeud r' et plus exactement qu'il est de la forme r,—> r'=r,. Finalement, nous avons
'St et s'=s, avecr'Rs,etr, R s
Nous avons donc r' R s' d'aprés le lemme 2.2, doncr' R’ s' (car r' et s' ne sont pas des

e, a .. .
nouveaux noeuds). AinsisirR’set r —> r' est une transition de g, il existe dans h un

3 a 0 N} ) . P .
chemin de la forme s=>s,—> s'avecr' R’s". R’ est donc bien une A-bisimulation entre

geth.
&est triviale. - ’ a

Dans ce qui suit, nous définissons une nouvelle €quivalence (la quasi-branching bisimulation)
qui est la plus grande congruence pour le raffinement contenue dans la -bisimulation [CS 93].

Définition 2.6 ( quasi-branching bisimulation)

Deux graphes g et h de G sont "quasi-branching bisimilaires” s'il existe une relation
symétrique RS noeuds(g) x noeuds(h) U noeuds(h)x noeuds(g) (appelée une quasi-branching
bisimulation) telle que:

1) les racines de g et h sont reliées parR

ii) pour toute transition r LY r' deg ouh(ae Actu {t}), et état s de gouh tels que rRs,

- soita=7 et il existe un chemin dans gouh delaformes =s'etrRs'

o . . . a ] 1 1)
- soit il existe un chemin dans g ou h de la forme s = s1 = s'tels quetR s;etrR s'.

On notera g &g h quand g et h sont deux graphes quasi-branching bisimilaires.

Notons que la différence avec la bisimulation de branchement est qu'on autorise d'imiter une 1-
transition par une suite de T-transitions 2 condition d'atteindre des états équivalents.

Exemple La figure 2.11 contient deux graphes quasi-branching bisimilaires.
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Figure 2.11
g ©ph= geog h. Cette implication est stricte: les graphes de la figure 2.11 ne sont pas
branching bisimilaires.

goph= gorhetgogph= gonh Cesdeux implications sont strictes: les graphes de
la figure 2.12 sont 7-bisimilaires et A-bisimilaires mais pas gb-bisimilaires.

o o)
T b £, ,t
a
«

Figure 2.12
Une axiomatisation correcte et compléte de la quasi-branching bisimulation existe dans [CS 93].

La quasi-branching bisimilation est compatible avec le raffinement d'actions.

Théoréme 2.3 [CS 93] ( théoréme de raffinement pour ©4b)
Pour tous graphes g, 2 de G, raf un raffinement: -

geph = raf(g) eqpraflh)



Chapitre 2 T-bisimulations et full abstraction pour le raffinement d'actions 2-23

La preuve de ce théoréme est similaire 2 celle du théoréme 2.2. Notons également que le lemme
2.1(stuttering lemma) se prouve facilement pour la quasi-branching bisimulation.

Proposition 2.5 [CS 93]
Pour tous graphes g, hde G

split ( g) o split (k) si et seulement si gomh
La preuve est similaire i celle de 1a proposition 2.4,
Théoréme 2.4 ( Full Abstraction )

(1) <24 estla plus grande congruence pour le raffinement contenue dans ¢»;
(2) ©qb estla plus grande congruence pour le raffinement contenue dans £

Ce théoréme est un corollaire de la proposition 2.4, 2.5 et des théorémes 2.1 et 2.3.
Ceci prouve que le résultat de [CS 91] est erroné puisque c'est la quasi-branching bisimulation

et non la branching bisimulation qui est la plus grande congruence pour le raffinement contenue
dans la n-bisimulation.

2.6 Autres caractérisations de la bisimulation de lgranchement

Il existe dans la littérature d'autres caractérisations de la bisimulation de branchement. De
Nicola, Montanari et Vaandrager [DNMV 90] ont d'abord introduit la notion de bisimulation
avant arriére et ont ensuite montré que la bisimulation de branchement coincide avec les
versions avant arriére des trois équivalences (1, N, A) qui traitent I'action invisible v. Dans
I'équivalence de bisimulation avant arriere, les processus se simulent non seulement en faisant =
des pas en avant (transitions classiques) mais aussi en faisant des retours en arricre le long de
leurs histoires respectives.

Définition 2.7
Soit g = (Q, Act, —), un graphe ou systeme de transitions.

« On appelle chemin partant de sy, une séquence de transitions :

a a a,
$e=? S 5.5, D s,
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« Une histoire ou calcul partant d'un état s est une paire (s, ), oll ® est un chemin partant de

s. Nous écrirons #((s) pour l'ensemble des histoires partant de s et #(g) pour l'ensemble de
tous les calculs de g. Si 6 = (s, T) est un calcul, nous noterons 7 = path(c) et last(c) dénotera
le dernier état du chemin 7.(si © = A alors last(c) = s)

. Si o et o' sont deux calculs, 6.6" est la concaténation ou la juxtaposition de c et¢'. Sic =

(s,;), 6'= (s', ), 6.0" est défini seulement si s’ = last(c).
P a (. : a r v iy
.On écrit 0 —> o' s'il existe un calcul 8 =(s,s —> s') tel que 6'=0.0

Dans la section suivante, nous définissons la notion de bisimulation avant arriére sur l'ensemble
des graphes de transitions G.

Definition 2.8 ( Bisimulation avant arri¢re)

Deux graphes g = (Q,, Act, =4, q1) eth =(Q,, Act, =,,q,) de G se bisimulent en avant et
arriere (fortement) s'il existe une relation symétrique RE #Ag) x #(h) LU #(h)x #(g) ( appelée
bisimulation avant arriére (forte) ) telle que:

)@MR @M

.e ., a ' . . ] . a ' ' '
ii) Pour toute transition p —> p'etctel que p R o, il existe ¢' telquec—> G'etp'R G

.- ,a o , ,a v
iii) Pour toute transition p' —> p et G tel que p R o, il existe ¢' telque 6'—> cetp'R o'
On notera gesprh quand g et h se bisimulent en avant et en arri€re.

Notons que c'est dans le point iii) qu'est exprimé le retour en arri¢re. Ce retour ne se fait-pas
de fagon arbitraire, il se fait le long des chemins qui ont amené les processus a leurs €tats
respectifs lors de leurs histoires.

Dans la définition 2.8, les transitions ont lieu par des actions visibles. Il est connu que cette
nouvelle bisimulation n'augmente pas le pouvoir de distinction de la bisimulation forte.

Proposition 2.6 [DNMV 90]
Pour tous graphes gethde G :
geoh & gowrh.
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Preuve
1) = : Soit R : g & h une bisimulation entre g et h. On définit cr l'application qui 2 tout
chemin 7 de g ou h associe sa trace colorée i.e. une séquence obtenue a partir de T ol chaque

z

état est remplacé par sa classe d'équivalence modulo la bisimulation. Par suite, cz((so, a;,

Sl)a--»(sn-la a-n-l’ sn)) = (Sﬂlﬁ: ah sl/ﬁ )’ "-(Sn-l/ﬁ’ am Sn/('—').)' On déﬁnit R' par :
R'={(p,0), (0, p)| 6 € 2(g), p € #(h) avec ct (path(c)) = cr (path(p))} et on vérifie

facilement que R' est une bisimulation avant arriére entre geth.
2) < : Supposons R : g ex:h une bisimulation avant arriere entre g eth, on définit R' par:
R' = {(last(p), last(c)) | PR o}. 1 est facile de vérifier que R’ est une bisimulation forte entre

geth. a

Dans le méme état d'esprit, les versions avant arriére de la T-bisimulation, n-bisimulation et
A-bisimulation sont définies comme suit:

Nous noterons p N p' s'il existe py, p, tel que p = p, 2 p. = p'aeAct U{t}.

Définition 2.9 (z-bisimulation avant arriére)
Deux graphes g = (Q,, Act, —,, q1) eth =(Q,, Act, —,, q,) de G se bisimulent (faiblement)
en avant et arriere s'il existe une relation symétrique RS H(g) x #(h) U 2{(h)x #(g) ( appelée

une t-bisimulation avant arriére ) telle que:
D@ MR (@:h)

. .. a
ii) pour toute transition p = p' et ctelque pRo(ae Actu {z}),
-soita=T etp'RG "

. a D ot
-soit ilexistt ¢ = o'tel que pR G

iii) pour toute transition p' LN p et otelquepRro,
-soita=T etp'RoC
- soitilexiste ' = o avec pR o'
Onnotera geayth quand g et h se bisimulent faiblement en avant et en arriére.

Exemple Les graphes g, et g, de la figure 2.9 sont - bisimilaires mais pas 7 bf-bisimilaires.

.. a . ,
En effet supposons R:g;, crpe g la transition q, —> q; de g, est simulée en avant par la
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transition q'p 3 q» de g,. A partir de q', quand g, effectue l'action a en arriére, il se trouve
dans I'état q';. g, 'imite en effectuant le méme pas en arriére, se trouvant ainsi dans I'état q.
Mais qo et q'; ne peuvent &tre reliés par R car il n'est pas possible d'effectuer un b a partir de
I'état q'y.

Les graphes de la figure 2.7 qui sont branching bisimilaires sont Tbf bisimilaires.

Définition 2.10 (n-bisimulation avant arriére)

Deux graphes g = (Q;, Act, =, q1) eth =(Q,, Act, =,,q,) de G se n-bisimulent en avant
et arriere s'il existe une relation symétrique RS #(g) x #(h) U #(h)x #(g) (appelée une N-
bisimulation avant arri¢re ) telle que:

D@MR (@M

ii) pour toute transition p % p'et 6 telque pRo (ae Actu {t}),
-soita=T etp'RC

. - . . a (] 1 $]
- soit il existe un chemin de laforme 0 =067, —> 0, = G'tel que pRojetp'RG'.

.. ,a
iii) Pour toute transition p'—> petctelque pR G,
-soita=7T etp'RoC

e s . ' a ' '
- soit il existe ¢', 6y, G, telsque 6' = ©6; —> Oz = G avec pRG1etp'RG'.
On notera gesnpeh quand g et h se -bisimulent en avant et en arriere. .

Définition 2.11 (A-bisimulation avant arriere)

Deux graphes g = (Q;, Act, =, q1) eth =(Q,, Act, —=,,q,) de Gse A-bisimulent en avant
et arriére s'il existe une relation symétrique RC #(g) x #(h) L #(h)x #(g) (appelée une A-
bisimulation avant arriére ) telle que:

i) (@, M) R (g, A)

ii) pour toute transition p 5 p' et otelque pRGo(ae Actu (t)), soita=T etp'RO
soit il existe un chemin de la forme ¢ = 63 £ G, = o' tel que pRozetp'Ro'.

.. ,a
iii) pour toute transition p'—> p etctelque pR G,
- soita=T etp'RoOC

L : 1 ? a t
- soit il existe ©', 0, 0, telque 6'= 03 —> 0 = G avec pR Gy etp'R G
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Onnotera  geawth quand g et h se A-bisimulent en avant et en arricre.

Il a été montré dans [DNMV 90] que les versions avant arriére de la z-bisimulation, la n-
bisimulation et de la A-bisimulation coincident avec la bisimulation de branchement.

Proposition 2.7 [DNNV 90]
Pour tous graphes g et 4 de G,
8 Lurh ©g oprh ©g onrh &g oph

La preuve de cette proposition repose sur le lemme suivant:

Lemme 2.3 :

Pour tous graphes gethde G, siR : g ©br h est la plus grande bisimulation avant arriere
(faible) alors R vérifie la propriété suivante :

Vp.peng),o 0 eHh) :si [p=>p, 00l pRoet p'R o] alors p'R o'

Preuve

Notons que ce lemme énonce une propriété sur les histoires similaire au X-lemma sur les états

(Lemme 2.2). Si R est la plus grande t-bisimulation avant arriere entre g et h, il suffit de

construire R'=R U { p',6"), (¢', p) | 3 p € #(g), 6 € 2h) avec p = p,o=>0'etpR o

et p'R o} et de vérifier que R’ est une Tbf-bisimulation entre g et h. I s'ensuit que R’ (donc
R) a la propriété désirée. .- O

Il est clair que la bisimulation de branchement coincide avec sa version avant arriére.

2.7 Caractérisation logique de la bisimulation de branchement

De Nicola et Vaandrager [DNV90] ont propos¢ trois caratérisations logiques pou_r la
bisimulation de branchement. Nous choisissons de présenter celle qui étend la logique HML
parce que d'une part, elle découle de fagon trés naturelle d'un des résultats de la proposition
2.6: la bisimulation de branchement coincide avec la version avant arriere de I'équivalence
observationnelle, et d'autre part, c'est cette logique que nous généralisons dans le chapitre 4 sur
les modeles de vrai parallélisme.

Dans [DNV 90] les auteurs proposent la logique HML,;, une variante de HML munie d'un
opérateur du passé qui permet d'analyser le passé d'un calcul donné. L'idée d'introduire les
opérateurs du passé existe aussi dans [HS 85] pour I'étude de certaines propriétés (I'équité par
exemple) des systémes.
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La définition de la logique HML,,; suppose donné un ensemble Act = {a, b, ...} d'actions.

Définition 2.12 ( syntaxe de HML,;)
Les formules de la logique HML,; sont données par la grammaire suivante :

0,0 :=T|-@loA¢@|<a>0|<—a>polaae ActU {T}et « un opérateur du passé.

La logique HML, est interprétée sur les histoires ou calculs des graphes de transitions.

<« a> @ par exemple signifie qu'il est possible de faire un retour en arri¢re par l'action a
modulo un nombre arbitraire de t-transitions avant et aprés l'action observable a et atteindre une
histoire o1 ¢ est satisfaite.

Définition 2.13 (Sémantique de HML,y)
Soit g = (Q, —, qo) un graphe de processus, #(g) I'ensemble des histoires de g. La relation
FGMg)ﬂM est définie inductivement sur la structure de ¢ comme suit :

. o T toujours

ckE-0p ssi olfo

[ ]

. cE QA @'ssi ofF@ et ofF ¢

.. . a ' !
oE<a>¢ ssi ilexistt 6= ¢ telque o'

o : 2 '
clE<a>@ ssiilexiste ¢’= otelque oF ¢

Un graphe g satisfait une formule ¢, noté g sietseulementsi (qo, A) Eo
6 FF<a> @ signifie qu'il est possible modulo un nombre arbitraire de © d'effectuer l'action a et

d'atteindre une histoire ou @ est satisfaite.

Exemple Les graphes de la figure 2.8 qui ne sont pas branching bisimilaires sont distingués
par exemple par la formule @ = [a][b] <b><c>T. Notons que g, ¢ alors que g; = ¢.
Les graphes de la figure 2.9 sont distingués par la formule ¢' = <a>[«<a]<b>T, g, Eo et

gzl’E(P'-
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La logique HML,;induit sur les graphes une équivalence notée =,;: deux graphes sont =
€quivalents s'ils satisfont exactement les mémes formules HML,;. Nous noterons HML,(g)
I'ensemble des formules HML,; satisfaites par le graphe g.

Définition 2.14 ( équivalence HML,,)
Pour tous graphes g;, g, de G :
& =~u & sietseulement si HML,(g,) = HMIL,(g,)

Dans le cas des graphes 2 branchement fini, 'équivalence = distingue exactement ce que la
bisimulation de branchement distingue [DNV 90].

Proposition 2.8
Pour tous graphes g, =(Q,, =1, q1)s 2= (Q,, —, ,q2) 2 branchement fini :

198 S &= &

Preuve
Pour tout graphe g = (Q, —, Act U{t }), on associe un graphe 8ur = (P((g), —y, Acty) ol
Acty=ActU{t JU {—alae Act{1}} et —,; est définie comme suit :

. . a .
-p -%bf p'sietseulementsip = p'estdans g.

«a . . , <a L.
P . p' siet seulement si P° = p estdans g Il est évident que toute 1-

bisimulation avant arri¢re entre deux graphes g et h est une bisimulation forte entre gucet hyy. et
réciproquement. Or, il est bien connu que la bisimulation forte distingue exactement ce que la
logique HML distingue [HM 85]. Donc HML,; caractérise la qpsbisimulation donc la
bisimulation de branchement. a

2.8 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons présenté les €quivalences de bisimulation qui traitent les situations
ol certaines actions sont invisibles. Nous avons étudi€ leurs comportements vis 3 vis des
opérateurs classiques de combinaison de graphes ainsi que vis a vis de I'opération de
raffinement d'actions. Parmi les €quivalences présentées, la bisimulation de branchement et la
A-bisimulation sont compatibles avec le raffinement d'action. De plus, nous avons montré que

la quasi-branching bisimulation et la A-bisimulation sont les plus grandes congruences par
rapport au raffinement contenues respectivement dans la MN-bisimulation et la t-bisimulation.
La recherche de congruences (fully abstract) pour le raffinement d'actions est un sujet
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d'actualité dans la sémantique du parallélisme. Des résultats existent sur les réseaux de Petri
dans [Vog 90] [JM 92]et sur les structures d'événements dans [Vog 90], [vG 90a] et [vGG
89]. Une autre approche basée sur le raffinement au niveau syntaxique est présentée dans [AH
89] et [AH 90]. Le choix du modéle de graphes dans ce chapitre a été€ essentiellement motivé
par les résultats de [vGW 89] . Dans les chapitres qui suivent, nous nous intéressons aux
modsles dits de vrai parallélisme ol 'opération de raffinement semble €tre plus naturelle.



Chapitre 3

Bisimulations et raffinement sur les structures
d'événements premiéres

3.1 Introduction

La sémantique opérationnelle des langages paralléles est souvent décrite 3 1'aide de systemes de
e L. . . .. a .
transitions €tiquetés par des actions [Kel 76]. Par exemple la transition p —> q exprime que le

processus p accomplit I'action a et ce faisant se reconfigure en un autre processus qg.

Cette approche décrit des transitions entre états globaux du systéme et ne tient pas compte des
relations de causalité qui peuvent exister entre les actions effectuées (les actions peuvent
provenir de composantes indépendantes du systtme par exemple). Dans les systémes de
transitions l'opération de composition parallele n'est pas une opération primitive : exécuter deux
actions a et b en paralltle revient 2 effectuer d'abord a puis b ou bien d'abord b puis a. Dans ce
cas, on parle de sémantique basée sur I'entrelacement (interleaving) qui consiste 2 entreméler les
séquences d'actions des processus mis en parallele. Ainsi dans les modeles de graphes (ou
systemes de transitions étiquetés) on ne distingue pas le non determinisme du vrai

3-1
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parallélisme. Plus précisément on dit que le parallelisme est réduit & l'interleaving et au non
déterminisme (alb =ab +ba)

Pour rendre compte du parallélisme, il faut pouvoir parler d'action globale d'un systeme
provenant de l'activité de ses composants agissant ensemble. Comme plusieurs sous systemes
peuvent effectuer la méme action ensemble, une action globale sera un multiensemble d'actions,
ou un élément peut avoir plusieurs occurrences. Une telle action globale est en soi atomique sur
le plan temporel mais peut &tre composée d'actions élémentaires simultanées. Ainsi, I'€tiquetage
des transitions par cette notion d'action globale permet de généraliser les syéiémes de transitions
évoqués plus haut. Cette variante des systémes de transitions a ét€ utilisée pour donner une
sémantique aux langages comme MEIE [AB 84] et SCCS [Mil 83], CIRCAL [Mil 85] Cette
approche permet de distinguer les agents CCS a.NIL|b.NIL et a.b.NIL + b.a.NIL. Notons
cependant que la causalité entre les actions n'est toujours pas prise en compte: par exemple on
ne distingue pas le comportement de 'agent a.NIL | b.NIL +a.b.NIL de celui de a.NIL| b.NIL.
Par conséquent, les systémes de transitions peuvent décrire les dépendances temporelles de
systémes mais ne peuvent pas décrire les dépendances de causalité.

Pour remédier a cette insuffisance des systémes de transitions, des modsles dits de "vrai
parallelisme" sont proposés dans la littérature. Pour notre part nous nous intéressons aux
structures d'événements [CFM 83], [MS 81], [NPW 81], [Win 80], et [Win 87]. Plus
précisément nous parlerons de structures d'événements premiéres qui constituent un modele de
base pour le vrai parallélisme. Dans ce mod¢le, un systeme parallé'l'e.est représenté par un
ensemble d'occurrences d'événements munis d'une relation de causalité et d'une relation de
conflit qui exprime comment les occurrences de certains événements excluent d'autres. Les
structures d'événements premiéres généralisent les arbres de communication de Milner [Mil
80].

Comme pour les modeles séquentiels, la notion d'observation du systtme est utilisée pour
définir des équivalences comportementales. Ces équivalences permettent de faire abstraction de
certains détails inutiles.

Par ailleurs, il est intéressant de pouvoir décrire des systémes paralltles a différents niveaux
d'abstraction. Aussi nous étudions la notion de raffinement d'actions qui formalise cette idée
de conception descendante de systémes. Cette opération de raffinement, sujet d'actualité, a €té
étudiée dans [AH 891, [AH 90], [BDKP 89], [CDMP 87], [vGG 891, [vGG 90], [vGW 89],
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[Nie 89] et [Vog 90]. Naturellement, une équivalence sémantique doit étre une congruence pour
les opérateurs que I'on considére pour construire des programmes paralleles. Il s'avére que
dans le cas des sémantiques basées sur l'interleaving, les équivalences de temps linéaire ainsi
que les équivalences de temps arborescent (bisimulations) ne sont pas compatibles avec le
raffinement d'actions.

Dans [Pra 86], [CDMP 87], les auteurs suggerent les sémantiques basées sur les ordres partiels
(sémantiques ol les relations de causalité sont respectées). En effet, les équivalences de temps
lin€aire basées sur les ordres partiels sont compatibles avec le raffinement d'actions. Par
contre, pour les équivalences de temps arborescent, [vGG 89] a montré que seule la "history
preserving" bisimulation introduite dans [RT 88], [DNM 89], définie aussi dans [BDKP 91],
est compatible avec le raffinement d'actions.

D'autre part, Van Glabbeek [vG 90b] a introduit la notion de ST-sémantique qui n'est pas
explicitement basée sur les ordres partiels. L'idée est que l'état d'un systéme est défini non
seulement par les actions qui ont eu lieu pour atteindre cet €tat mais aussi par celles qui sont en
cours (actions actives dont l'exécution a commencé mais n'est pas encore terminée). De plus, il
a prouvé que l'interleaving ST-bisimulation est une congruence pour le raffinement d'actions.
Dans le méme état d'esprit, Vogler dans [Vog 90] a montré que les ST-versions de la pomset,
partial word et de la "history preserving” bisimulation sont compatibles avec le raffinement
d'actions. De plus il a montré que les ST-versions de l'interleaving, pomset et history
preserving bisimulations sont méme les plus grandes congruences Vis 2 vis du raffinement
contenues respectivement dans l'interleaving bisimulation, la pomset bisimulation et la history
preserving bisimulation. -

Dans ce chapitre, nous étudions les €quivalences de temps arborescent sur les structures
d'événements. La section 2 présente les notions de base sur les structures d'événements -
premicres. Dans la section 3, nous étudions les €quivalences de bisimulation sur les structures
d'événements premiéres. Dans la section 4, nous étudions le comportement des diverses
bisimulations vis 2 vis de l'opération de raffinement d'actions. La section 5 présente les ST-
sémantiques, sémantiques mieux adaptées au raffinement d'actions.

3.2 Les structures d'événements premieéres

Les structures d'événements constituent un modéle de base pour le vrai parallélisme. C'est un
modele basé sur les ordres partiels qui expriment les dépendances causales entre les événements
que peut effectuer un systéme.
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Dans toute la suite Act = {a,b c,...} désigne un ensemble d'actions et £, est le domaine des

stuctures d'événements premiéres étiquetées sur Act.

Définition 3.1 ( Structure d'événements premicre)
Une structure d'événements premiére (étiquetée sur un alphabet Act) est un quadruplet £ = (E,

<, #,1) ol

. E est un ensemble d'événements,

« < C ExE est un ordre partiel (relation de causalité) qui satisfait le principe de causes
finies:

Ve eE:{ ¢ € Ele<e} estfini,
. # CExE est une relation irreflexive, symétrique (relation de conflit) qui satisfait le
principe d'hérédité de conflit:

Ve,e,e" eE:e<ec'et ef#fe"alorse' #e",

« I: E > Act est une fonction d'étiquetage.

Act est 'ensemble d'actions que le systéme modélisé peut effectuer. Un événement de E est
l'occurrence d'une action de Act lors d'une exécution. e < ' signifie que €' ne peut avoir lieu
que si e aeu lieu (e est une cause de ¢'). Deux événements € et €' qui sont en conflit (e #¢') ne
peuvent apparaitre tous les deux dans la méme exécution. Deux événements sont indépendants
(peuvent avoir lieu en parallele) s'ils ne sont reliés ni par la relation de causalité ni par la relation
de conflit. Si on note co la relation d'indépendance, formellement nous avons:

ecoe'sietseulementsi —(e<e ve'<eve#e).

Notons que nous écrivons e <e'quande <e'ete #¢€'.
On appelle "step" un ensemble d'événements indépendants. S
(@, @, @, 0) est la structure d'événement vide notée 0. Une structure d'événement £ = (E, <,

#,1) est finie si son ensemble d'événements E est fini. Elle est sans conflit si #; = @.
La notion d'isomorphisme nous permet de faire abstraction des noms des événements.

Définition 3.2 ( structures d'événements isomorphes)

Deux structures d'événements £ = (E, <, #,1) etF = (F, <, #, 1) sont isomorphes si et
seulement s'il existe une bijection de E dans F qui respecte les relations de causalité, de conflit
et 1'étiquetage.
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On notera £ £F quand £ et F sont deux structures d'événements isomorphes.

Définition 3.3 ( pomsets)
Les classes d'isomorphismes de structures d'événements sans conflit sont appelées pomsets.

Les pomsets sont des exécutions possibles du systéme représenté par la structure
d'événements.
L'ordre partiel entre les occurrences d'actions représente les dépendances causales dans

I'exécution.

L'état d'un systeme appelé configuration est représenté par I'ensemble des événements ayant eu
lieu pour atteindre cet état. Cet ensemble est fermé a gauche par rapport 2 la relation de causalité
(<), toutes les causes d'un événement apparaissant dans une exécution doivent aussi avoir eu
lieu. Nous ne considérons que les exécutions finies. Ainsi les configurations sont des
ensembles finis.

Definition 3.4 (configuration )
SoitZ = (E, <, #,1) une structure d'événements, une configuration est un ensemble C € E tel
que:
+C est fermé a gauche par rapport 2 la relation de causalité:
siee Cet e'<ealors e'e C
« C est sans conflit:
Ve,e'e C alors —(e#e)

Nous noterons ¢(£) 'ensemble de toutes les configurations de £. Une configuration C est dite
compleéte si tous les événements qui ne sont pas dans C sont exclus pour cause du conflit.

Formellement:
VeeE:eg C = Je'e C telque e'#e
Si C est une configuration, Z une structure d'événements, la restriction de A C est définie par:

2rC=(C,Sm(CxC),#h(CxC),er)

Par convention, nous désignons par C une configuration ainsi que la structure d'événements
sous jacente (Z [C).
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Dans les représentations graphiques des structures d'événements, nous ne représentons pas les
conflits hérités. Seuls les conflits immédiats sont indiqués. La relation de causalité (directe) est
schématisée par un trait: e < €' est représenté sur les figures par un trait vertical ou oblique dont
les extrémités supérieure et inférieure sont respectivement e et e'. De plus pour expliquer
aisément les comportements des systtmes nous écrirons et le nom d'événement et son
étiquette pare:a ou e€ E,E € Neta=1(e).

Exemple La structure d'événements qui modélise l'expression CCS alb + ab est représentée
dans la figure 3.1. Ce systéme peut effectuer soit a et b en paralléle soit a suivi de b. Les
exécutions possibles du systéme sont représentées par les pomsets @, a, b, a b et a—b. Ces
deux derniers pomsets correspondent & des configurations compleétes.

la 4 2a g 4b

3:b

Figure 3.1: alb+a.b

3.3 Bisimulations et comportements

Pour décrire le comportement d'une structure d'événements on lui associe un systéme de
transitions étiqueté dont le changement d'état permet d'observer une ou plusieurs actions. Deux
systemes de transitions ont méme comportement s'ils sont bisimilaires [Mil 83], [Par81] c.a.d.
qu'il existe une relation sur les états qui relie deux €tats seulement si leurs transitions
respectives par les mémes actions ou calculs les font évoluer vers des états encore reliés.
Suivant ce qui est observé lors du changement d'état, nous obtenons diverses bisimulations. Si
on observe au plus une action, 'exécution de plusieurs actions en paralleéle revient a les
entreméler obtenant ainsi l'interleaving bisimulation. Le changement d'état peut aussi avoir lieu
soit par l'exécution de plusieurs actions indépendantes (un step) soit par plusieurs actions
partiellement ordonnées. Dans le premier cas, nous obtenons la step bisimulation et dans le
second cas, la pomset ou partial word bisimulation. Les pomsets et les partial words
représentent le méme objet mathématique & savoir les ordres partiels étiquetés par des actions
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[Gra 81]. Nous expliciterons la différence entre les deux derniéres bisimulations lors de leurs
définitions.

Dans cette section, nous étudions les €quivalences de temps arborescent sur les structures
d'événements.

Le comportement d'un systéme paralléle est décrit par un systéme de transitions dont les états
sont des configurations.

Définition 3.4
Soit £ une structure d'événements, C, C’' € ¢(Z),a e Act:
)C—-,C'si CcC

ii) C 25 C'siae Act, C—,C" et C'-C= {e} tel quel(e) =a.

Remarque: quand C —, C’, la structure d'événements restreinte a l'ensemble d'événements
C'- Cestfinie et sans conflit.

La bisimulation de base sur les structures d'événements est celle ol un pas de calcul a lieu en
effectuant au plus une action, c'est l'interleaving bisimulation.

Définition 3.5 ( interleaving bisimulation)

Deux structures d'événements Z et £ sont interleaving blSlmllall'CS s 11 existe une relation
symétrique R € ¢(Z)xc(F) U C(F)xC(Z) (appelée interleaving blslmulatwn) telle que:

i) (@,0)e R -

ii) Pour toute transition C 2> ¢’ telle que (C, D ) € R il existe D’ telle que D % pr
avec (C',D’)e R

On notera £ =; # quand £ et # sont deux structures d'événements interleaving bisimilaires.

Exemple La figure 3.2 donne l'exemple classique des agents CCS P = ab et Q=ab+b.aqui
sont interleaving bisimilaires.
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la # 2b l:a 2:b

3:b 4:a
Figure 3.2

La step bisimulation est plus forte que la précédente. Elle permet des transitions par un
ensemble d'actions indépendantes ou step. Le mot step prend ses origines des réseaux de Pétri
ot il dénote un ensemble ou un multiensemble de transitions exécutables simultanément.

A
Formellement la step sémantique généralise la transition C E5¢C aCc > C ouAest

un multiensemble ol la méme action peut apparaitre plus d'une fois.

Définition 3.6 (step bisimulation )

Deux structures d'événements £ et F sont step bisimilaires s'il existe une relation symétrique R
C ¢ (2)xc(F) U c(F)xC(E) (appelée step bisimulation) telle que:

i) (3,9) e R

ii) Pour toute transition C é—) C’ telle que (C, D ) € R il existe D’telle que D é-) D’
avec (C',D’)e R o

Onnotera Z =, ¥ quand Z et ¥ sont deux structures d'événements step bisirnﬂajres.

Exemple La figure 3.3 donne des exemples de structures d'événéments qui sont step
bisimilaires.
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p F
la  2b la # 2a 4 3b
S
= w
#p 4:b
p> F
l:a - 2b l:a
S
TisT
o 2b & 3b
Figure 3.3

Il est bien clair que £ = F = Z =7. Cette implication est stricte: les structures d'événements
de le figure 3.2 sont interleaving bisimilaires mais pas step bisimilaires. En effet, seul # peut
éffectuer le step a b.

Boudol et Castelleni [BC 87] ont suggéré une généralisation de I'équivalence de bisimulation
en considérant des transitions étiquetées par des pomsets. Ainsi, ils considérent des transitions

ch ¢ si et seulement si C —, C’ ol P est un pomset sur Act.

Définition 3.7

c& C’ sietseulementsi C —, C’ et p est la classe d'isomorphisme de C'- C.

Définition 3.8 (pomset bisimulation)

Deux structures d'événements Z et # sont pomset bisimilaires s'il existe une relation
symétrique R € ¢(E)xC(F) U C(F)XC(Z) (appelée pomset bisimulation) telle que:

i) (@,8) e R
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ii) Pour toute transition C Es Ctelle que (C, D ) € R il existe D’ telle que D 25 pr
avec (C,D’)e R
On notera £ =, ¥ quand Z et F sont pomset bisimilaires.

Exemple La figure 3.4 donne un exemple de deux syst®mes qui sont pomset bisimilaires.

Cette équivalence est plus forte que la step bisimulation : £ =, 7 = £ =, F. Cette implication

est stricte. Les exemples de la figure 3.3 qui sont step bisimilaires ne sont pas pomset
bisimilaires. En effet, dans les deux cas seul F peut effectuer le pomset a suivi de b (ou a est

une cause de b).

La la 4 2a g 4b
“p
#h
2b  3b 3b
Figure 3.4

Vogler [Vog 90] a introduit une autre équivalence basée sur sur les ordres partiels : la "partial
word" bisimulation. Les partial words et les pomsets représentent le méme objet mathématique,
les ordres partiels étiquetés. La différence essentielle avec la pomset bisimulation est que dans la
partial word un pas par un pomset a—b (a cause de b) peut étre imité par le pomsetabouaet
b sont des actions indépendantes. L'inverse n'est pas possible. Dans ce cas, le parallélisme est
plus que l'interleaving mais en méme temps contient l'interleaving.

Définition 3.9 )
Soient C et D deux configurations. On dit que C est moins séquentielle que D s'il existe une
bijection f: C — D telle que f preserve 1'étiquetage et f est un homomorphisme.

Notons que cette définition implique que C et D décrivent les mémes occurrences d'actions et
que toutes les relations de causalité qui existent dans C se retrouvent dans D, mais D peut en
contenir d'autres.
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Définition 3.10 ( partial word bisimulation)

Deux structures d'événements £ et # sont partial word bisimilaires s'il existe une relation
symétrique R € C(E)xC(F) U C(F)xC(€) (appelée partial word bisimulation) telle que:

1) (3,0) € R

ii) Pour toute transition C p—) C’telle que (C,D ) € R il existe D’ ,qtels que:
D > D’avec (C', D) e R

- q est moins séquentiel que p, noté q E p.
On notera £ ~wF quand £ et ¥ sont partial word bisimilaires.

Exemple La figure 3.5 donne des exemples de structures d'événements partial word
bisimilaires.

F
z
~ 1:b
l:a 2:b pwST
= pw
#p 2a # 3a
Figure 3.5

1 est facile de remarquer que la partial word bisimulation se situe entre la step bisimulation et la
pomset bisimulation. Ainsi = F = E =y F = £ =, F. Ces implications sont toutes strictes:
Les exemples de la figure 3.5 sont partial word bisimilaires mais pas pomset bisimilaires. Seul
F peut effectuer le pomset b—a. La figure 3.6 donne un exemple de deux systémes step
bisimilaires mais pas partial word bisimilaires.

z F

1:a 3:c

2:b

Figure 3.6
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Quand Z effectue la transition {@}—>,{1:a, 2:b, 3:c}, ¥ l'imite en effectuant la transition
{?}—,{1:a, 3:b, 5:c}. Le pomset q = {1:a, 3:b, 5:c} de 7 qui a imité le pomset p = {1:a, 2:b,
3:c} de £ n'est pas moins séquentiel que p puisque dans g, 1:a est une cause de 5:c alors que
dans p 1:a et 3:c sont deux événements indépendants.

Une autre équivalence de bisimulation basée sur les ordres partiels a été propos¢ dans [OGVG
88] et [Dev 88], la "weak history preserving" bisimulation définie comme suit sur les structures
d'événements:

Définition 3.11 (weak history preserving bisimulation)

Deux structures d'événements Z et F sont weak history preserving bisimilaires s'il existe une
relation symétrique R © C(£)xC(F) U C(F)xC(E) (appelée weak history preserving
bisimulation) telle que:

i) (@,2)e R

i) Si(C,D)e R alors

« C et D sont isomorphes,

. Pour toute transition C — C’, il existe D' telle que D — D’ avec (C',D’) € R..

L'isomorphisme entre les configurations reliées par R garantit que les étiquettes des
événements de C’'- C et de D'- D se correspondent.

On notera £ =,, ¥ quand £ et ¥ sont weak history preserving bisimilaires.

Exemple La figure 3.7 contient deux structures d'événements qf1i sont weak history

preserving bisimilaires.
p> F
la # 2a 3:a la g 2a # 3a
= wh #’.Q
4b 4 5b b 4:b 5:b

Figure 3.7
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Cette équivalence de bisimulation est incomparable avec la pomset bisimulation : les structures
d'événements de la figure 3.4 sont pomset bisimilaires mais pas weak history preserving
bisimilaires. Quand # effectue 1'événement 2:a, £ l'imite en éffectuant I'événement 1:a. Si
maintenant £ effectue 'événement 2:b, # ne peut effectuer que 3:b pour I'imiter. Ainsi nous
avons {2:a}—,{2:a, 3:b} et {1:a}—, {1:a, 2:b}, il est clair que les configurations {2:a,
3:b} deF et {1:a,2:b} deZ ne sont pas isomorphes.

Les structures d'événements de la figure 3.7 qui sont weak history preserving ne sont pas
pomset bisimilaires : dans £, aprés avoir effectué a, il est toujours possible d'effectuer le
pomset a—b (a est une cause de b ). Ce comportement n'est pas toujours pbssible si F effectue
I'événement 2:a, il ne peut en aucun cas effectuer le pomset a—b.

Dans ce qui suit, nous décrivons la bisimulation la plus forte qui est incluse 2 la fois dans la
weak history preserving et la pomset bisimulation : la "history preserving” bisimulation. Elle a
€té introduite pour la premiére fois dans [RT 88] sous le nom de "behaviour structure"
bisimulation. Elle est aussi définie dans [DDNM 89], [BDKP 91], [vGG 89.

Définition 3.12 (history preserving bisimulation) o

Deux structures d'événements £ et F sont history preserving bisimilaires s'il existe une relation
symétrique! R € c(Z) x C(F)x? (Ex x Ex) UC(F) x ¢(Z )xZ (Er xEz ) (appelée history
preserving bisimulation) telle que:

1)(2,.9,0) € R

ii)) Si(C,D,f)e R alors

« [ estun isomorphisme entre C et D,

« Pour toute transition C — C’, il existe D’ ,f tels que D = D’ avec (C', D', 1)
€ERetf' [C =f

On notera £ =, # quand Z et ¥ sont history preserving bisimilaires.

Il est clair que la history preserving bisimulation implique la weak history preserving : £ =, ¥
= E =, F. Cette implication est stricte, les structures d'événements de la figure 3.7 ne sont
pas history preserving bisimilaires. La transition {2} >, {2:a} est imitée dans par la
transition {@} —, {2:a} avec l'isomorphisme f: tel (2 )=2. Quand £ effectue {2:a}) -,
{2:a, 3:a}, 7 l'imite par {2:a} =, {2:a, 3:a} avec l'isomorphisme f: £(2) =2, f(3)=3.La

1si(C,D, f) e R alors MO, C, fher
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transition {2:a, 3:b} = {2:a, 3:a, 5:b} est imitée dans F par {2:a, 3:b} —; {2:a, 3:a, 4:b}
avec f" un isomorphisme tel que f"(2) = 3, f'(3) = 2 et f'(4) = 5. Notons que cet isomorphisme
ne prolonge pas le précédent. Donc £ et  ne sont pas history preserving bisimilaires. Il en est
de méme quand ¥ effectue 2:a et que Z l'imite en effectuant 3:a.

Une des caractéristiques intéressantes de la history preserving bisimulation est qu'elle préserve
les pomsets.

Proposition 3.1 [vG 90a]
E=F = £ zp?

Preuve

La preuve est simple, il suffit de montrer qu'une relation R qui est une history preserving
bisimulation entre deux structures d'événements £ et F se projette selon ses deux premieres
composantes en une pomset bisimulation entre £ etF.

Supposons (C,D,f)e R etC Py ¢’ Alors C — €', donc il existe D', f tels que D —
D’ avec (C',D’,f’)e R etf [C =f. Comme f estun isomorphisme entre C’et D’ et que
fTC =1, nous avons codomaine (f [(C’-C)) = codomaine (f) - codomaine(f)=D"- D.

Donc f [ (C*- C ) est un isomorphisme entre C' - C et D’ - D, ce qui implique D Es pr.

La projection de R est donc bien une pomset bisimulation 1.

L'implication de la proposition 3.1 est stricte. Les systémes de la figure 3.4 qui sont pomset
bisimilaires ne sont pas weak history preserving donc nécessairement-pas history preserving
bisimilaires. “

Van Glabbeek a aussi montré dans [vG 90a] que dans le cas ou il n'y a pas d'autoconcurrence
(deux événements indépendants ont la méme étiquette), la weak history preserving bisimulation
coincide avec la history preserving bisimulation. 7

Pour terminer cette section, rappelons les implications qui existent entre les équivalences que
nous avons décrites:

E~FDE=~FDE=,FSDE=FDE=~F

E FRDE=p FE=FDE=F

3.4 Bisimulations et raffinement d'actions
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3.4.1 Raffinement d'actions

L'opération de raffinement formalise la notion de conception des systémes paralléles 3
différents niveaux d'abstraction. Ainsi une action 3 un niveau abstrait peut représenter un
comportement complexe a un niveau plus concret. II est bien connu que pour définir une
opération, on choisit un modéle pour représenter les programmes paralléles et on étudie le
comportement des €quivalences sémantiques (définies sur ce modele) par rapport a 'opération
en question. _

Dans la littérature, on trouve deux grandes catégories de modeles sémantiques: les modeles de
graphes (ou modeles séquentiels) décrits dans le chapitre 1 et les modeles de vrai parallélisme

2.

dont les structures d'événements, les réseaux de Pétri .

L'opération de raffinement ne semble pas €tre naturelle sur les graphes : si raf est une fonction
de raffinement et P, Q deux processus €quivalents raf(P|Q) n'est pas équivalent 3
raf(P)| raf(Q). Pour cela, il suffit de prendre I'exemple du processus a b équivalent 2 a.b+b.a
qui sont tous deux représentés par le graphe de processus de la figure 3.8. Cependant, si on
raffine a en a,.a,. raf(P) = (ar.ay)| b et raf(Q) = a,.3,.b + b.a,.a, dont les graphes respectifs sont

donnés dans la figure 3.8. Ces deux graphes n'ont méme pas les mémes séquences
d'exécutions: seul le processus raf(P) peut effectuer la séquence a,.b.a,. Ainsi le raffinement
sur les modeles de graphes n'est possible que siI'on impose des contraintes pour éviter ce type
de situation. Certains chercheurs utilisent par exemple la notion de raffinement "atomique"
[Gor 91] auquel cas la séquence a,.b.a, de I'exemple ci dessus n'est plus possible.
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a2
b al al
a2
b a2 a2 ZD
a2
b
Y
o 5
raf(alb) = (a,.a, )l b raf(a.b + b.a) = a,.a,.b + b.a,.a,
Figure 3.8

Dans cette section nous étudions 1'opération de raffinement sur les structures d'événements
premieres qui généralisent les graphes d'états. Le raffinement consiste a4 remplacer une action
par une structure d'événements non vide et sans conflit. La contrainte sans conflit pouvant €tre

levée sur des structures d'événements plus générales que les structures d'événements premitres
[BC 891.

Etant donnée une structure d'événements £, si a est une action a raffiner, la structure
d'événements raffinée est obtenue en remplagant tous les événements étiquetés par a par une
copie Z,. de raf(a). Les relations de causalité et de conflit sont héritées de Z: tous les
événements qui sont des causes de e dans £, deviennent des causes de tous les événements de
Z.. Tous les événements qui sont en conflit avec e dans £ sont en conflit avec tous les
événements de £..
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Définition 3.13 (raffinement)

« Une fonction raf: Act = Z.im - {0} est une fonction de raffinement si

V a € Act : raf(a) est finie et est sans conflit. Par convention, nous écrirons raf(e) pour
raf(lz(e)).
SiE =(E;, &, #,,1) € Z um » Taf une fonction de rafﬁnement‘,‘raf(z:) est la structure
d'événements raf (£) = ( Epasz) , Sraf(z), raf(z) » lrafz) ) OU '

« Enrizy={(e, )l ec E, , &' €Erat(e) }

« (d.d) <rafz) (e,€") si et seulement si d<; e ou bien d=e et d' < raf(d) €'

o (d,d) #afz) (e,e) si et seulement si d#; e

. lraf(z) (e,e) = lraf(e) €)

L'opération de raffinement est une opération bien définie puisqu'on vérifie facilement que:

« SiE € £, raf(Z) est aussi une structure d'événements premicre.

« Si £ € E,,,, raf et raf’ deux raffinements tels que raf(a) = raf'(a) pour tout a € Act,
alors raf(£)= raf' ()

«Si EetFe E,,,tel que £ =7 alors raf(€) = raf(#).

Le comportement d'une structure d'événement raffinée, raf(Z) est déterminé par les
comportements de £ et des stuctures d'événements qui ont remplacé les actions. Les
configurations de raf() raffinent les configurations de £. Le raffinement d'une configuration
C de £ est obtenu en remplagant tout événement e de C par une configuration non vide C, de
raf(e). Les événements qui sont des prerequis pour d'autres événements de C doivent &tre -
remplacés par des configurations completes.

Formellement, les configurations de raf(Z) sont caractérisées comme suit:

Proposition 3.2 [vG 90a]

SOit £ € E 4, raf une fonction de raffinement,

i) C CE.) estune configuration de raf(Z) si et seulementsi: C = {(e,e’) | e C, e' e Ce}
ou Cest une configuration de £ et C, une configuration de raf(e) pour ee C,

C.=E.gy si en'est pas maximal dans C par rapport a la relation <,
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ii) Si € —>nge) Calors pry( O)— pr;(C") o pry ©) = {el(e, e) e C} (pr, est la projection

par rapport au premier élément).
3.4.2 Propriétés de congruence

Une équivalence = est compatible avec le raffinement d'actions si :
V ae Act et V raf, raf' : Act = £,,;,-{0},

. raf(a) =raf(a) = raf(z) = raf'(€)

« E=F = raf(z) = raf(F)

L'interleaving bisimulation n'est pas compatible avec le raffinement . Pour s'en convaincre il
suffit de raffiner l'action a au pomset a,— a, dans I'exemple de la figure 3.2. raf(€) et raf(¥)
représentés dans la figure 3.9 ne sont plus interleaving bisimilaires: Ils n'ont méme pas les
mémes séquences d'exécution. Seul raf(¥) peut effectuer la séquence a;.b.a.

raf(Z) raf(F)
la1 # 2:b l:a1 2:b
1:a2 4:a1 L. 1':a2
1
3:b 422 i
Figure 3.9

La step bisimulation n'est pas une congruence pour le raffinement d'actions. La figure 3.10
représente les structures d'événements du premier exemple de la figure 3.3 ol a est raffiné au
pomset a,— a,. raf(Z) et raf(F) ne sont pas step bisimilaires : en effet dans raf(Z), apres avoir
effectué le step {1:a,} il est toujours possible d'effectuer le step {2:b}. Ce comportement n'est
pas possible dans raf(#) quand ce dernier effectue en premier le step {2:a,} (raf(Z) et raf(¥) ne
sont méme pas interleaving bisimilaires ). Ce méme exemple permet d'affirmer que la partial
word bisimulation n'est pas compatible avec le raffinement, puisque les deux structures
d'événements Z et F qu'on a raffinées sont aussi partial word bisimilaires.
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La pomset bisimulation n'est pas compatible avec le raffinement d'actions. Toujours en
raffinant I'action a en a;— a,, la figure 3.11 contient les structures d'événements raffinées des
systemes de la figure 3.4, Il est facile de vérifier que raf(Z) et raf(¥) ne sont pas interleaving
bisimilaires, donc pas pomset bisimilaires.

raf(z) raf(7)
l:a1 2:b l:a1 # 2:a1 # 3
#i
1:a2 1'a2 2'":a2
L
s
4:b
Figure 3.10

De la méme fagon on vérifie facilement que les structures d'événements de la figure 3.7 qui sont
weak history preserving ne sont méme Plus interleaving bisimilaires quand on raffine I'action a.

raf(z) raf(F)
l:a1 Lai 4 2a1 4 4b
s ‘
1
1':a2 L 1-a2 2"a2
p —
2b # 3b 3b
Figure 3.11

La history preserving bisimulation qui respecte a la fois la structure arborescente des systemes
paralltles et les relations de causalité entre les actions est compatible avec le raffinement
d'actions.
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Proposition 3.3 [vG 90a]
i) £ =, F = raf(€) =, raf(¥)
ii) = raf(a) =, raf'(a) = raf(€) =, raf'(£)

Preuve

Nous prouvons seulement le point i)

SoitR : £ =, #. On définit R = {(C, D, 1) e c(raf(®)) x ¢ (raf(®)) x P(EnsiryX Entry) | 3 (C,
D,f) e Rtel que C et D sont respectivement les raffinements de C et D, fest une bijection de
C dans D telle quef (e, €') = (f(e), €)}. .

Montrons que R est une history preserving bisimulation entre raf(€) et raf(¥).

i) (3,8,0) e R puisque (2,9,0) € R.
ii) Supposons (5, D, f) e R. Soit (C,D,f) e Rtel que C est le raffinement de C, D est le
raffinement de D et f une bijection de C dans D telle quef (e, e") = (f(e), €.
. Il est évident que f: C > D est un isomorphisme puisque :
d d) <z e) &F@d d)sTE e)et Ly E (e, €)) = Lum(e, €.
. Pour vérifier la propriété de transfert, il faut prouver que quand ¢ — ntcz) G, il existe
D, F telsque D =D, TTC = favec( ¢, D, fre R
Supposons ¢ — nai(z) C' c.a.d. C est une configuration de raf(€) et cc C. C=
{(e, eNleeC ete' eC'.} ou C' est une configuration de £ et Ve e C, C, est une
configuration non vide de raf(e). Soit C = pr; (é) et C' = pri( 6’).— D'aprés la proposition
3. 2, nous avons C = C'. Comme R est une history preserving bisimulation entre £ et
7, il existe D', ' tels que D —,D"' avec f[C=fet (C, D', ) e-R.
Soit D'= { (fe), e) I (e, e) € C'}, ' = {((e, &), (f(e), &)) le, &N e C'}.
Par construction D'= {(f(e), ) lee C, ¢' € C'.} = {(e, e) leeD',e' €D’} ou Ve
e D', D'.=C'you d = f1(e). De plus d'aprés la proposition 3.2, C, = E. si € non
maximal dans C. ‘
D'.,= C'y(ou d = f-1(e)) estégaled E_ 4 =Eposid= f-1(e) non maximal dans C'
donc e non maximal dans D'. D' est donc bien une configuration raffinée de D'. Donc
clairement, (ff', D, fYe R. a

3.5 ST-sémantiques

Beaucoup de chercheurs ont plaidé pour 'utilisation de I'opération de raffinement d'actions
dans le cas o 'on désire concevoir des systémes paralléles a différents niveaux d'abstraction.
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Dans la section précédente, on a vu qu'a I'exception de la history preserving bisimulation (la
plus forte) toutes les bisimulations (définies dans ce chapitre) sur les structures d'événements
ne sont pas compatibles avec le raffinement. Ce résultat n'est pas surprenant puisque dans
toutes ces €quivalences, les actions que peuvent effectuer les processus sont considérées
atomiques ou instantanées. C'est ainsi que van Glabbeek et Vaandrager ont propoposé pour la
premiere fois dans [vGG 87] la notion de ST-sémantiques comme une variante des "split"
sémantiques ol le début et la fin de l'occurrence de la méme action sont explicitement li€s. Les
ST-sémantiques se distinguent des autres sémantiques esssentiellement dans la notion d'état.
L'état d'un systéme est défini non seulement par les actions qui ont eu lieu mais aussi par les
actions actives : actions en cours non encore terminées.

Définition 3.14 ( ST-configuration)
SoitZ =(E, <, #,1) € £ prim.- Une ST-configuration est une paire (C, P) ou CC E, PC E tel
que P< C, Cestfini, sans conflit avec :

e<eeC =>e'eP

Une ST-configuration représente I'état d'un systéme paralléle ot C (current) contient les
événements dont 1'exécution a commencé et P (past) contient les événements dont 1'exécution
est terminée. Il est évident que C - P contient que les éléments maximaux dans C.

Une configuration ordinaire peut étre considérée comme une ST-configuration ot P = C. Nous
notons 3(Z) I'ensemble de toutes les ST-configurations d'une stuctute d'événements Z. Les

ST-équivalences sont des relations sur les ST-configurations.

Définition 3.15
(C,P) =z (C', P’) si(C, P),(C,P)e 8(E&),CC C'etPC P’

Dans ce qui suit, nous étudions les ST-versions des diverses bisimulations sur les structures
d'événements.

Définition 3.16 ( ST-bisimulations)

Deux structures d'événements Z et # sont o-ST-bisimilaires, pour o € {interleaving, pomset,
partial word, history preserving } s'il existe une relation symétrique ' R C8(Z) x §(F)x (Ez
xEz) US(F) x 8(E)x? (Er xEz ) telle que:

1(C,P), (D, Q),fer implique ((D, Q), (C, P), f') e R
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i)((0.9).(0.9),0) R
11) Si ((C: P): (D’ Q):f) € R alors

« f :C —D estune bijection qui preserve l'étiquetage etf(P) =0,
. Pour toute transition (C, P) — (C’,P’) ilexiste D’,f tels que (D, Q) = (D', Q')
avec ((C, P’), (D', Q).f) eRetf'[C =f.

. si a = interleaving, pas de condition sur f,

. si o = partial word, f/:D’-Q — C’-P estun homomorpl;i_sme,.

. si ¢ = pomset, f: D’- Q — C’- P est un isomorphisme,

. si o = history preserving, f1: C' — D’ est un isomorphisme.

Notons que c'est la bijection fde C dans D telle f{(P) = Q qui assure les liens entre les actions
actives.

Pour o € {interleaving, pomset, partial word, history preserving }, on notera respectivement
E =51 F, E =51 F » E ~pustF €t £ =7 F quand £ etF sont o-ST-bisimilaires.

11 est évident que aST est une relation d'équivalence et que £ =os1F = E =, F pour o
€ {interleaving, pomset, partial word, history preserving}.
La définition 3.16 suggere clairement que :

E=stF = E=gtF = E=pstF = E =1 F @)

L'interleaving ST-bisimulation n'implique pas la pomset bisimulation, les structures
d'événements du deuxiéme exemple de la figure 3.3 sont iST-bisimilaires mais pas pomset
bisimilaires.

De plus les implications de (I) sont strictes. La figure 3.12 contient deux structures
d'événements qui sont iST mais pas partial word bisimilaires dons pas pwST-bisimilaires.

> F
l:a 3:c 1:a 4:c
~isT
2:b 4.d L 2b # 3b g 5d # 6d
pw \ /
#

Figure 3.12
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Les structures d'événements de la figure 3.5 sont pwST-bisimilaitres mais pas pomset
bisimilaires donc pas pST-bisimilaires.

La figure 3.13 donne I'exemple de deux structures d'événements qui sont pomset ST-
bisimilaires mais pas history preserving bisimilaires donc non hST-bisimilaires: en effet, la
transition {@}—, {1:a, 3:a} est imitée dans £ par {@}—; {1:a, 2:a}. Maintenant si £ eféctue
I'événement 3:b, # ne peut I'imiter qu'en effctuant 1'événement 5:b. Ainsi la transition {1:a,
2:a}—, {1:a, 2:a, 3:b} est imitée par {l:a, 3:a}—, {1:a, 3:a, 5:b}. Il est clair que la
configuration {1:a,2:a, 3:b} de C(Z) n'est pas isomorphe & {1:a, 3:a, 5:b‘}' de c(%).

z F
l:a l:a
/\ = pST
2:a 3b  4b o h

2a # 3a # 4b g 5b

Figure 3.13

Une propriété importante des ST-bisimulations est qu'elles sont toutes compatibles avec le
raffinement d'actions.

Proposition 3.4 [Vog 90]
Soient Z et ¥ € Z pim. » Taf un raffinement, o e { interleaving, pomset, '-partial word, history
preserving }

Z =o51F = 1af( E) =o5r raf(F)
Pour faire la preuve de cette proposition, nous avons besoin du lemme suivant qui relie les ST-
configurations d'une structure d'événements £ aux ST-configurations de raf(z).

Lemme 3.1 [Vog 90]

Soit Z une structure d'événements, raf un raffinement,

i) (C, '15') € P(Epse) X P(E..4z)) est une ST-configuration de raf() si et seulement si:
C={(ee)lecC,e €C.},P={( e)leecC, ¢ €P.} ou:

SiPest le sous ensemble de C défini par P.=E_, si et seulement si e € P alors:
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« (C, P) est une ST-configuration de £,

« (C., P,) est une ST-configuration de raf(e) pour e € C.

ii) D'apres i) ( C, P) e 3(raf(e)) détermine de fagon unique (C, P) et (C., P.)

iii) D'apres ii) (C, P) et (C', P') déterminent (C, P), (C', P), (C, P.) et (C',, P',) alors
« (G, B) e, (&, P)sietseulementsi (C,P) —=:(C, P)et (C.,P)—> (C.,
P') pour eeC.

Preuve (proposition 3.4)
SoitR : E =41 F , une aST bisimulation entre £ €t 7.

Ondéfinit R = (€, P), B, Q. 1) € 3¢af(®)) x5 (af()) X Z(EusieyX Entiry) | 3 (CP),
D,Q),f)e Ret f:C—> Destune bijection telle quef (e, e") =(f(e), e) et f (f’) = 6}
Montrons que R est une aST-bisimulation entre raf(£) et raf(¥).

i) ((2,9), @,9),0)e Rpuisque ((2.9),(3.9),9) e R.

ii) Supposons («(C, P), (D, Q), f)) € R donc il existe ((C,P), (D,Q), f) € R. Par construction
f est une bijection de C dans D telle quef (e, €') = (f(e), € et £ P = 6

Montrons d'abord que f préserve I'étiquetage: Lyr(E(e, €) = Lusny(f(©), €) = Luriren(€) = Lt
(€)= lLgy(e, €Y . o

1) dans le cas o = history, il faut que f : C — D soit un isomorphisme:

(d, d") <usry (e, €) <& d,ee C etd<;eoubiend=eet d' <age e o f(d) < f(e) ou bien
f(e) = £f(d) et d' < sy €' comme f est un isomorphisme de C dans D, nous avons (f(d), d")
<nin(f(e), €) & £ (d, d') = £ (e, €). Donc f est bien un isomorphisme de C dans D.
iii) Supposons (C, B) —nze (C', P) donc € € C' et PCP' . D'apres le lemme 3.1 il existe
(C', PY, (C',, P',) des ST-configurations telles que (C, P) —; (C', P) et C., P) — C,,
P'.). Comme R est une a.ST-bisimulation entre £ et %, il existe D', Q', ' avec les propri€t€s
désirées. On définit D', Q et ¥ comme suit :

D = {(fe), e I (e, e)e C}

Q = {(FE), &) I (e, e)e P')

F= {(e &)@, e) (e e T}
Il est clair que (13', 6') est une ST-configuration de raf(¥) car e € P' implique f(e) € Q' par
construction de R. Par construction de R, ((é', f’"), (f)", é'), f‘) € R.Nlrested prouver que :

. fTC = f. Pour (e,e") e 6, f ‘e, €") = (f'(e), &) (par construction) = (f(e), e') (car
fIfCc=0H=1(e, e
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. (D, 6) - ,,f(,.)(ﬁ', 6'). Soit (d, e) € D, donc de D, il existe donc e € C tel que f(e) =
d. La transition (C, P) —,(C, P’) implique e e C' et (C,, P,) — (C., P'.) implique
que e’ & C'.donc (4, e) = (f(e), €)) = (f(e), e’) € D', donc D = D". De facon similaire
on montre que Q¢ Q

2) Cas ol o = partial word et o = pomset

Rappelons que f TC = fet quef (B) = Q, donc ¥ (C-P=D-Q.siee P, P, = E .,

donc tous les éléments (e, e') de C sont dans P. Donc si (e,ehe C'- P,ee C-P. Ceci nous

permet de vérifier facilement que -1 est un homomorphisme de D'- Q dans &'- P dans le
cas o = partial word, et f1 est un isomorphisme dans le cas o = pomset. a

Ainsi, les ST-versions des diverses bisimulations évoquées, sont toutes compatibles avec le
raffinement d'actions. De plus, Vogler [Vog 90] a montré que les oS T-bisimulations pour o
€ {interleaving, pomset, history preserving} sont les plus grandes congruences pour le
raffinement d'actions qui respectent respectivement l'interleaving, la pomset et la history
preserving bisimulation.

Vogler dans [Vog 90], a donné une autre caractérisation de la iST etde la h-ST bisimulation en
utilisant la notion classique de configurations et ce grice a la notion d'éléments maximaux.

Théoréme 3.1 [Vog 90]
Deux structures d'événements Z et # sont a.ST-bisimilaires pour a € {interleaving, history
preserving} si et seulement s'il existe une relation symétrique R CC(Z) x c(F)x 2 (Eg x Er) v
C(F) xC(E)x 7 (Er xEz ) telle que
1) (0.0,0)c R B
i) Si(C,D,f)e R alors
« f :C —D estune bijection qui preserve I'étiquetage, et c'est un isomorphisme pour
T'ordre si o = history preserving. |
« Pour toute transition C — C’, il existe D’ ,f tels que:
a)D — D’ avec (C',D",f) e R et f' [C =f,
b) sie € C’et e est maximal dans C’ alors f(e) est maximal dans D’ ou bien e
€ C et f(e) n'est pas maximal dans D.

Un corollaire intéressant de cet théoréme est que la iST-bsimulation est plus fine que la step
bisimulation et que la hST-bisimulation coincide avec la history preserving bisimulation.
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Corollaire 3.1
1) E=gF>E=F
11) E o FSE=F

Preuve

i) Soit R : £ =51 F ayant les propriétés enoncées dans le théoréme 3.1. On montre que R est une
step bisimulation. .

. (2,0) eR puisque (3.9,9)e R

. Si (G, D, f) eR, supposons C — ,C' telle que C'- C est un step (ensemble d'événements
indépendants). 1l existe D', f tels que D — ,D', [C=fet (C,D,f) eR. Donc f(C-C) =

D'-D. Les éléments de C'-C sont maximaux dans C', leurs images par f' sont maximales dans
D', donc D'-D est un step. Comme " est une bijection de C' dans D' qui preserve I'étiquetage,
D' - D est donc le méme step que C'- C.

ii) = : évident

& :s0itR : £ =, 7 une history preserving bisimulation entre £ et F. On vérifie facilement que
R est une hST-bisimulation : il suffit de vérifier la propriété b) du théoréme 1. Si (C, D, f) €R,
f est un isomorphisme entre C et D. Les éléments maximaux de C ont des images maximales
dans D. a

3.6 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons étudié les équivalences de temps arborescent sur les structures
d'événements premigéres, modele de base pour le vrai parallélisme. Nous avons montré que les
ST-sémantiques sont des équivalences qui conviennent si on désire concevoir des systemes
parallgles a différents niveaux d'abstraction (raffiner). Cette notion de ST-sémantiques a été
adapté aux équivalences de "failures" dans [AE 91].

Le but de ce chapitre étant de donner les bases nécessaires pour les résultats que nous
développons dans le chapitre suivant, tout au long de notre étude, nous n'avons pas traité les
situations ol certaines actions sont invisibles ou silencieuses. Nous renvoyons le lecteur
intéressé par le traitement de ce dernier cas & [Vog 90]. Néanmoins, nous remarquons qu'a
l'exception du point ii) du corollaire 3.1 (£ =y51 F < £ =, F ), tous les résultats énoncés sont
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valables dans le cas ol l'on considére que les systémes peuvent effectuer des actions
silencieuses ou non observables .






Chapitre 4

Bisimulations avant arriére sur les Structures
d'événements premieres

4.1 Introduction

Les structures d'événements premiéres [NPW 81]constituent un modele de base pour le vrai
parallelisme. Le comportement des systémes est décrit A 1'aide d'ordre péi'tiel entre événements.
Cet ordre formalise la notion de causalité entre événements. Deux événements non ordonnés
peuvent avoir lieu en paralléle. Dans le chapitre 3, nous avons étudié diverses équivalences de
bisimulation sur les structures d'événements.

Récemment, De Nicola, Montanari, et Vaandrager [DNMYV 90] ont introduit un nouveau critére -
de comparaison de processus. Les auteurs proposent une équivalence, appelée bisimulation
avant arriere. Dans cette équivalence, les processus se simulent non seulement en faisant des
pas en avant (transitions classiques) mais aussi en faisant des retours en arricre le long de leurs
histoires respectives. Les auteurs ont travaillé sur les modeles séquentiels (les graphes), nous
avons rappelé quelques uns de leurs résultats dans le chapitre 2.
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Dans la section 2 de ce chapitre, nous définissons la bisimulation avant arriére sur les structures
d'événements. Nous généralisons, de fagon uniforme, cette notion 2 la step-, partial word- et
pomset- bisimulation. Nous comparons les nouvelles équivalences aux bisimulations classiques
ainsi qu'aux ST-bisimulations. I s'avére essentiellement, que la partial word et la pomset
bisimulation avant arriere coincident avec la history preserving bisimulation [Che 92a],
[Che92b].

Par ailleurs, il est reconnu que la logique temporelle constitue un formalisme adéquat pour
exprimer les propriétés des systeémes paralleles ou réactifs. Aussi il existe dans le domaine la
sémantique du parallelisme plusieurs travaux reliant une équivalence comportementale de
processus i une logique temporelle. Le résultat le plus connu étant celui des travaux de
Hennessy et Milner [HM 85] o1 ils ont formulé la notion d'adéquation d'une logique par
rapport 4 une équivalence de processus : la bisimulation distingue exactement ce que la logique
HML distingue.

Dans le méme esprit que HML, des logiques temporelles ont été proposées sur les modeles de
vrai parallélisme comme par exemple dans [KP 87], [LT 87], [LRT 89], [Pen 88], [Rei 89].
Cependant, i ce jour, il n'existe pas a notre connaissance un résultat d'adéquation pour la
history preserving bisimulation. Par conséquent, dans la section 4 de ce chapitre, nous
proposons une caractérisation logique de la history preserving bisimulation. La logique Ly, que
nous proposons est une variante de HML avec un opérateur du passé et ou l'entité observable
est généralisée au pomset. Notons que cette logique est trés naturelle, elle découle directement
de la nouvelle caractérisation de la history preserving bisimulation par la pomset bisimulation
avant arriére [CLP 92]. |

Dans [DNF 90], les auteurs proposent une logique 1,, qui selon eux,“caractérisent la weak
history preserving bisimulation. Nous comparons les logiques 1, et 1.; et nous montrons qu'elles
ont exactement le méme pouvoir de distinction. Par conséquent 1, caractérise elle aussi la
history preserving bisimulation [CLP 92]. | '

4.2 Bisimulations avant arriére sur les structures d'événements
premiéres

Cette section est consacrée a la définition des bisimulations avant arriére sur les structures
d'événements premigres. Cette notion a été introduite pour la premiére fois sur les modeles de
graphes dans [DNMYV 90]. Dans les bisimulations avant arri¢re, les processus se simulent non
seulement en faisant des pas en avant comme c'est le cas de la bisimulation classique, mais
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aussi en faisant des pas en arriere. Il est important de souligner que les retours en arriére ne se
font pas de fagon arbitraire. A partir d'un état, il est possible de faire un retour en arriére
uniquement le long du chemin qui a amené le processus dans cet état. Plus exactement le retour
se fait le long d'une histoire. Une histoire est une séquence d'événements qui respectent les
relations de causalité entre les événements ainsi que l'ordre exact dans lequel ils ont eu lieu.

4.2.1 Notions de bases

Avant de définir les bisimulations avant arriere, nous présentons quelques notions de base
utiles.

Définition 4.1 (histoire)
Soit £ = (E, <, #, 1) une structure d'événements premiére, une séquence d'événements ¢ =
€1.€,...€, est appelée histoire de £ si Vi= 1,..n nous avons {e1, e2,nein} o2 {eq,

ez,...,ei_l, ei}

. Nous écrirons TI(Z) = {o,p, ...} I'ensemble de toutes les histoires de Z.
Le comportement d'un systéme parallele est décrit par un systéme de transitions dont les états
sont des histoires.

Définition 4.2
Pour toutes histoires @, ¢' de II(z), 6 une séquence d'événements

i) o si et seulement si 6" = 6.0 on 0.0 est la concaténation des séquences o et 0. G est

alors un préfixe de o' -
ii) Si 6 =e;.e,...e,, trace(o) = I(e1).1(e,)...1(e,), longueur(c) = |o] =n, Aestla séquence vide.

Pour définir nos équivalences sémantiques, il est important de connaitre les relations de
causalit€ qui existent entre les événements d'une histoire ou d'une séquence d'événements
quelconque.

Définition 4.3

Pour toute structure d'événements z = E, s, #)

) Si 6 =e.e,.€, Cs={e, €2 .., €4} €stla configuration associée i o.

ii) Si o est une séquence d'événements sans conflit, pomset (G) est la classe d'isomorphisme de
la structure d'événements Z restreinte aux événements de ©.

iii) pomset(c ) est un step si les événements de 6 sont deux 3 deux indépendants.
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4.2.2 Bisimulations avant arriére

Définition 4.4 (bisimulation avant arriere)
Deux structures d'événements £ =(E, <, #, I) et 7= (F, <, #, ') sont interleaving
bisimilaires "avant arriere" s'il existe une relation symétrique R SII(E) xII(F) VIIF)xII(Z),

(dite interleaving bisimulation avant arriére) telle que :

)M ANeR

ii) Pour tout (o, p) € R et toute transition o2 o' telle que 16| = 1, il existe €', p" tels
que p2> p', 10)=1'(0") et (c', p) €R.

iii) Pour tout (o, p) € R et toute transition 66 telle que |0l = 1, il existe 6", p' tels

que p'¥>p, 10)=1'(0) et (', p) €R.

On notera £ =g (bf pour back and forth) quand £ et # sont deux structures d'événements
interleaving bisimilaires avant arri€re.

Notons que la relation de bisimulation avant arriére porte sur les histoires. Dans [GKP 92], les
auteurs proposent une définition de bisimulation avant arri¢re sur les configurations.

Exemple La figure 4.1 donne un exemple de deux structures d'événements qui se bisimulent
en avant et en arriere (=y;).

£ F
la # 2b of 1:a 2'b
= ibf ]
3:b 4:a #Sbf
Figure 4.1 -

Définition 4.5 (step bisimulation avant arricre)
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Deux structures d'événements Z et # sont step bisimilaires "avant arriére" s'il existe une
relation symétrique R CII(E) x II(F) UIIF)x I1(), (dite step bisimulation avant arriére) telle

que:
DA, ANeR

ii) Pour tout (0, p) € R et toute transition -2 ¢' ol pomset(6) est un step, il existe ',
p' tels que pi) P, pomset(8) = pomset(8') et (¢, p) €R.
iii) Pour tout (o, p) € R et toute transition 6'%>¢ ot pomset(8) est un step, il existe 6", p'

tels que p’i-) p, pomset(8) = pomset(6") et (o', p") €eR.
On notera £ =4¢# quand Z et # sont step bisimilaires avant arriére.
Exemple La figure 4.2 donne un exemple de deux structures d'événements qui se bisimulent

en avant en effectuant les mémes step et qui se bisimulent en arriére en faisant des retours
arri¢re via les mémes step le long de leurs histoires respectives.

z F
l:a 2:b X 2b
S
= sbf
3:c 4:c . -
# _
Figure 4.2

La définition 4.5 est généralisée en considérant des transitions par des pomsets. Ainsi la partial
word et la pomset bisimulation avant arriére sont définies comme suit :

Définition 4.6 (partial word et pomset bisimulation avant arri¢re)

Deux structures d'événements Z et # sont a-bisimilaires "avant arriere” pour o € {partial word,
pomset} s'il existe une relation symétrique R € II(E) x II1(¥) VIIF)x II(2), dite o-
bisimulation avant arriére telle que :
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DA, AM)eR

ii) Pour tout (G, p) € R et toute transition o> o', il existe p', ©' tels que pi> p',
(¢',p") €R, pomset(6")E pomset (8) si o = partial word et pomset (0") = pomset () sinon.

iii) Pour tout (O, p) € R et toute transition oo, il existe p', 0' tels que p'i) p, (o',
p") €R, pomset(8)E pomset (6) si o = partial word et pomset (8') = pomset (6) sinon.

On notera Z =pwpt F (Tespectivement £ =ppf F ) quand £ et ¥ sont partial word
(respectivement pomset ) bisimilaires avant arricre. o

Exemple Les structures d'événements modélisant les agents CCS al b+c)+ab+bl(
a+c) et al (b+c)+bl(a+c) sont pomset bisimilaires avant arrire.

1l est facile de constater que toute bisimulation avant arriére est plus fine que sa version avant.
De plus la pomset avant arrire est plus fine que la step avant arriére, qui elle méme est plus fine
que l'interleaving avant arricre.

La proposition suivante stipule également que la partial word avant arriere coincide avec la
pomset bisimulation avant arri¢re [Sch 92]. o

Proposition 4.1

Soient £ et F deux structures d'événements :

i) E =qptF = E =¢F pour o, € {interleaving, step, partial word, pomset }
ii) £ =pwbtF & £ =pbtF

ill) £ =pptF = E =t F = E ~ipf F -

Preuve
i) et iii) sont des conséquences directes des définitions 4.4, 4.5 et 4.6.
ii) nous reproduisons la preuve proposée par Ph. Schnoebelen [Sch 92]
1)"&" is triviale
2) "=" Supposons R : E =puptF, montrons que R est une pomset bisimulation avant arriere
(pbD).
« Clairement (A\,A) € R

. Supposons (G, p)eR et 0'9—)6', alors il existe p' et 6' tels que p-g'—) p', pomset(8') E

pomset(0) et (¢', p)eR . La propriété de transfert en avant de la pbf-bisimulation est

vérifiée si on montre que pomset (6) = pomset (8"). Or (6", p)e R implique que si p% p'
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. s . . () . s .
est une transition en arriére valide depuis p', 6=>c" est aussi un retour en arricre valide

depuis 6" avec pomset(6 )E pomset(6'), donc pomset (8) = pomset (6").
« Maintenant, si 6'2> G, (0, p)ER implique qu'il existe p', 8' tels que p'i) p avec
pomset (6) E pomset(0 ) et (6", p)eR . Or (o', pPER et p'—e-} p impliquent qu'il existe

6" et 6" tels que & ¢", (6", p)eR et pomset(6") C pomset(e_').
(6", p)eR implique pomset(6') C pomset(8"), (0, p)eR implique pomset(8) C
pomset(8') donc pomset(6) & pomset(8") , donc pomset(8) = pomset(8" a

L'implication i) de la proposition 4.1 est stricte dans le cas ol & € {step, partial word,

2

pomset}. En effet, les structures d'événements de la figure 4.3 sont step bisimilaires mais pas
step bisimilaires en avant et en arriere (sbf). La transition A — 1':a.2":b n'est pas possible dans

F en tant que step. Cependant F peut effectuer A= 1':a-2> 1':a.2":b. Ce comportement est

imité dans £ par les transitions A2>1:a2>1:a.2:b. o= 1:a.2:b est un step dans £. Ainsi Z peut
faire un retour en arritre via le step 6. Mais ce comportement n'est pas possible dans 7.

Les structures d'événements de la figure 4.4 sont pomset (partial word) bisimilaires mais pas

pomset avant arriére bisimilaires. La transition AX> 1':2.3":a dans F est imitée par
A3 1:a.2:a dans . Puis si effectue 1'événement 3, nous avons
A3 1a2:a31 ‘a.2:a.3:b. Pour imiter £, F peut seulement effectuer I'événement 5 c.a.d. :

AL 1:a3:a351 ":a.3"a.5"b. £ et ¥ ont effectue les mémes pomsets en avant, A savoir a—
a(asuividea)etb. Z et # ont effectué respectivement les séquences 6 = 1:a.2:a.3:b et p=

1:a.3"2.5"b. Aussi A-2>6 et A p sont respectivement des transitions valides dans Z et

F. Comme pomset(G)=pomset(p), G et p ne peuvent effectuer des retours arriere dans leurs
histoires respectives via les mémes pomsets.

Les implications de iii) sont strictes; En effet, les structures d'événements de la figure 4.1 sont
interleaving avant arriere bisimilaires mais pas sbf bisimilaires puisqu'elles ne sont méme pas
step bisimilaires (seul # peut effectuer le step a b).

Les structures d'événements de la figure 4.2 qui sont step bisimilaires en avant et en arriére, ne
sont pas pbf bisimilaires (puisque méme pas pomset bisimilaires).
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p 4 F
l:a 2b TisT 1:a
s
#sbf
2%b # 3%
Figure 4.3 '
£ F
l:a = o 1:a
= ST
2:a 3b 4 4b Apbf 2'a g 3:a g 4'bg 5D
Figure 4.4

4.2.3 Comparaison avec les bisimulations classiques
Dans cette section, nous comparons les équivalences avant arriére aux bisimulations classiques.

Dans le cas ot les processus effectuent au plus une action 4 chaque pas-de calcul (interleaving
bisimulation), le retour en arriére le long des histoires n'augmente pas le Iiouvoir de distinction :
la version avant arriére de l'interleaving bisimulation coincide avec l'interleaving bisimulation
classique. )
Proposition 4.2

Soient £ et # deux structures d'événements

E = F S E=F

Preuve
Similaire & celle de la proposition 2.5 du chapitre 2. Rappelons que cette proposition €énonce le
méme résultat dans le cas des modeles de graphes. a
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Proposition 4.3
i) =q¢ €t =, ne sont pas comparables
ii) =4 et =, Ne sont pas comparables.

Preuve

i) Les exemples de la figure 4.5 sont partial word bisimilaires mais pas sbf bisimilaires : quand
F effectue 'événement 1', £ l'imite en effectuant I'événement 1. A ce niveau si # effectue

I'événement 2', £ effectue 2. Ainsi la transition AL p=1"b2"%a de 7 est imitée par

A 6=2:b.1:a dans Z. £ peut faire un retour en arriére via le step O =2:b.1:a alors que

pomset(p) n'est pas un step dans £. Donc £ et F ne sont pas step bisimilaires avant arriére.
La figure 4.6 donne un exemple de deux structures d'événements sbf bisimilaires mais pas

partial word bisimilaires. En effet, supposons que Z effectue les transitions A2 1:a.3:c
24y l:a.3:c.2:b.4:c, 7 l'imite en effectuant ALD 1.a.3:c 23 1':a.3":c.2":b.5"c. Ainsi,
A0 =1:a3ic.2tbdic et A2Dp = 1%2.3"¢.2':b.5"c sont des transitions valides dans £ et
¥ respectivement. Si p et q désignent respectivement pomset ( G) et pomset (p), nous avons

{B) P> C, est imitée par {@) 45C, avec q qui n'est pas moins séquentiel que p puisque dans q
I'évenement 1' est une cause de 5'. Une situation similaire se présente dans le cas ol  imite £
en effectuant p = 1:a.4"¢.2"b.6'c.

ii) est une conséquence du point i). Les structures d'événements de la figure 4.6 qui sont sbf
bisimilaires, ne sont pas pomset bisimilaires : seul peut effectuer un pomset ot a et b sont

toutes les deux des actions prérequises pour I'action c. i a
z
F -
l:a 2:b 1b
~ sbf
= pwST
2%a # 3"

Figure 4.5



Chapitre 4 Bisimulations avant arriére sur les structures d'événements primaires 4-10

p F
l:a 2:b 1a 2"b
= sbf
#PW
3:c 4:c 3c g 4c # j:#/ 6'c
#
Figure 4.6

Un résultat intéressant est que la version avant arriére de la pomset bisimulation est plus forte
que la pomset bisimulation classique. Plus précisément, elle coincide avec la history preserving
bisimulation. Ainsi, nous obtenons une nouvelle caractérisation de la history preserving
bisimulation.

Proposition 4.4
Soient Z et ¥ deux structures d'événements
E = F SE=F

Preuve

Soient £ et F deux structures d'événements. Pour une histoire ce II(Z) telle que |ol=n, nous
écrivons Cg la configuration {G(1),...,6(n) }, Cyest la configuration associée au préfixe ¢ =
o(1).0(2)...0(i) de 6. D, et D,; désignent les notions correspondantes quand pe II(F).

Pour ¢ € II(Z), p € II(¥) telles que trace(c) = trace(p), fz dénote la bijection f : C5—D,

telle que f(o(i)) = p(@) pour i=1..n

1) "=" Supposons R: E=pptF. On définit R' € C(E) x ¢(F)x Z (Eg x Er) U C(F)xC(Z)x
P(ErxEz), comme la plus petite relation contenant (Cg, Dp, fz ) pou tout (6,p) € R tel que

fz est un isomorphisme entre pomset(c) et pomset (p). Montrons que R’: € =p ¥
Il est évident que (3,9, @) € R'puisqu'il correspond a (Cj, Dy, f;) etque (A,A) € R

Vérifions la propriété de transfert:
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«Supposons (Cg, Dy, fz ) € R’. Sans perte de généralité, nous pouvons supposer que Cq

€ C(Z). Pour vérifier la propriété de transfert de la history preserving bisimulation, il suffit
de considérer les transitions par un seul événement. Si Cg —z Cq., il s'ensuit que
'6%>6'=0.¢, la pomset bisimilarité avant arriere implique qu'il existe p£>p'=p.e' avec

(c',p)e R. Nous avons donc Dp—>7 Dp. Il reste & vérifier que fg , €St un isomorphisme
(évidemment, fz , €étend f‘; et préserve 1'étiquetage). Supposons que fz , n'est pas un

isomorphisme, alors soit j le plus grand indice tel que 6(j) <z e et p(j) < €'( ou vice versa),
nous avons donc pomset(c(j)...c (n).e)#pomset(p (G)...p(n).e") puisque
pomset(c(j+1)...0(n).n)= pomset(p(j+1)...p(n).e"), il s'ensuit que le retour en arriére

c(l)...o(i-l)e—>o"= o(1)...0(n).e dans £ ne peut étre imité par p(l).‘.p(i-l)—e—') p'=
p(1)...p(n).¢' dans 7 avec pomset(6) = pomset(0'). Ce qui contredit le fait que (c',p)e R

. Ainsi fg . est nécessairement un isomorphisme.

2) "&" Supposons R: £=,#. On définit R’ CI(Z) xII(F) U II(F) xI1(z) par (0,p)e R'ssi
- lol =1pl »
-V i=0,., lol (CoiDpi, f)e R

Montrons que R": £ =pbf F'
« R’ est symétrique puisque R est symétrique.

» (M) € R' puisque (Cy, Dy, £1) est (8,8, @) et est dans R.

- Supposons (6,p)e R' and 6-2 ¢". Pour vérifier la propriété de transfert, nous

considérons d'abord le cas o1 | 6] = 1.

a) Si 650" alors Cos —¢ Cy et comme (o,p)e R' nous avons (Cg, Dy, ff; JER et

la history preserving bisimilarité implique qu'il existe D', f' tels que Dp = D' with

(Cs, D', f)e R pour une bijection f' qui étend f° . D' est nécesairement un D, . avec
p p.e

p-e—'> P’ une transition valide et f'(e)=e' alors (c.e,peh) e R'.
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b) Si oD o' tel que O = ej.€3...6p , alors Cs —> £ Co.e1 —Pz... —>£ Coel..en €5t
imitée par Dp —5Dpe1... —# Dp.e'1..en aVeC (c.ey...ex, p.€'1....e'x) € R' pour k
= 1..n comme ceci a été prouvé dans a). Il reste & prouver que pomset(e;...ex ) =
pomset(e';...e'x). La h-bisimilarité implique qu'il existe un isomorphisme Ce -Cs and
Dy -Dp .

.Si 6'2> & est une transition en arritre, il existe p&> p avec |8] =01 et (6", p)e R’
(par définition deR’). Puis nous vérifions facilement que pomset (8)= pomset (6"): puisque
(Co Dy, f‘;) €R et fz estun isomorphisme de Cs dans Dy, tel que fz (Cs5-Co) =Dp - Dy,

a
Notons que le résultat de la proposition 4.4 se généralise facilement aux structures
d'événements stables. On montre ceci en utilisant l'identité entre la history preserving
bisimulation et I'équivalence causale sur les structures d'événements stables [Ace 91].

4.2.4 Comparaison aves les ST-bisimulations

Dans toutes les équivalences évoquées ci dessus, les actions que peuvent effectuer les
processus sont considérées atomiques. Rappelons que le concept d'atomicité peut étre formalisé
par la notion de raffinement d'actions. Le raffinement consiste 4 remplacer une action par un
comportement quelconque. Nous avons vu au chapitre 3 que les ST-sémantiques sont les
équivalences les mieux adaptées quand on désire concevoir des systémes paralleles 2 différents
niveaux d'abstraction. §

La section qui suit est consacrée a la comparaison entre les bisimulations avant arriere et les
ST-bisimulations.

Avant de comparer les nouvelles équivalences aux ST-bisimulations, il est intéressant de noter
que si nous définissions la step ST-bisimulation, elle coinciderait avec la iST bisimulation.

Proposition 4.5

=;sT €t =¢ NE SONt pas comparables.

Preuve

Les exemples de la figure 4.3 sont iST bisimilaires mais pas sbf bisimilaires.

La figure 4.7 contient un exemple de deux structures d'événements sbf équivalentes mais pas
iST équivalentes. En effet supposons que £ et # sont iST-bisimilaires par une relation R. Ainsi
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(2, 9), (@, 9), %) € R. Quand Z effectue 1'événement 1 - (3. 8) =-({1:a}, @), F l'imite en
effectuant (@, @) —,({1a}, @). Quand £ effectue I'événement 2, la transition ({1:a},
B)—:({1:a, 2:b}, @) est imitée dans F par ({1:a}, @) —=,({1:a,2"b}, ). Fala possibilité

d'effectuer c aussitt que b est terminée. En effet, ({1':a, 2":b}, @)—>,({1a, 2":b}, {2':b})
—5({1":a, 2":b, 3":c}, {2":b}) est une suite de transitions valides dans 7. La derniére transition
de 7 ne peut étre imitée dans Z, puisque dans £ a et b sont tous les deux des causes de c. Donc
({1:a, 2:b}, @) et ({1":a, 2":b}, &) ne sont pas reli€s par R. Notons que le symbole + est utilisé
pour exprimer le comportement non déterministe d'un systéme. Ainsi £ + F signifie que tous

les événements de £ sont en conflit avec tous les événements de 7 et vice versa. a
Zz
F
l:a 2b 4a 5b 7:a 8D Ia 2b 4:a 5'b
+ + = sbf +
3 6:c 9:c ~ iST 3':¢ 6
Figure 4.7

La pomset ST-bisimulation est plus fine que la step bisimulation avant arridre.

Proposition 4.6
E ~51F = E =0 F

Preuve

Soient £ et 7 deux structures d'événements. Pour une histoire e II(z) telle que |6l =n, nous
€crivons Cg la configuration {o( 1),...,0(n) }et Ps la configuration Coi ol i est le plus petit
indice tel que C4-Cg; = {o(i+1),...,06(n) }est un step. Dy, et Qp sont les notions correspondantes
quand pe II(7).

Pour ¢ € TII(®), p € TI(#). tel que trace(o) = trace(p), f‘; dénote la bijection f : Co—Dp telle

que f(o(i)) = pE) pour i=1..n

Supposons R: £ =psT ¥, on définit R' CII(E) xII(F) U II(F) xIL(Z) par {(o,p)} si:
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- lol =1pl
-V i=0..lol  (Coi Po@pi Qi £ ) € R

. 11 est clair que R' est symétrique..

« (\,A) € R' puisque (Cy, Dy, f;) est (3,9, @) et est dans R.

. Supposons (0,p)e R'et ol (supposons © € II(Z)). Pour vérifier la propriété de

transfert, nous considérons d'abord le cas ou lel =1.
a) Si 6°>c"alors (Cg, Ps) —z (Co', Pg). Comme (,p)e R', nous avons ((Ce.Po),

(Dp> Qp)» f‘; )€ R et la pomset ST-bisimilarité entre £ et ¥ implique qu'il existe une
transition (Dp, Qp)—>#(D’, Q") avec ((Cg'» Ps), (D',Q", £ € R pour une bijection f'
qui étend fz . Nécessairement D' est un Dy ' avec ps'—>p' une transition valide et f'(e)=¢".

Alors (o.e, p.€) € R' si nous prouvons que Q' est en effet Qp.e'. Mais la pST-
bisimilarité implique que f est un isomorphisme de Cg.- Pg dans Dy - Qp avec
f'(Ps.e) = Q'. Finalement Q' doit étre Qp e :

b) Si 26" tel que 6=e;.ey...en et pomset (6) est un step, alors (Co, Pg) 2z (Coels
Pse1) — .- =z (Coel..en » Po.el...en) €st imité€ par (Dp, Qp) =7 (Dp.e1s Qp.e'1)
— 5.7 (Dpel...en Qp.e'l...em) avec (0.e1...€k, p.€'1...€'x)ER" pour k = 1..n
comme il a été prouvé dans a). Il reste & montrer que €'1...€'x €st un step valide apres p .
Ceci est facile puisque nous avons un isomorphisme entre Cg' - P €t Dy - Qpravec
e1...en€ Co' - Pg' par définition de Py i

. Si 6" G est une transition en arritre via le step pomset(9), alors il existe p'-e—) p avec
|6l =107 et (c",p")eR' (par définition deR’). Nous avons seulement 2 vérifier que

pomset(0") est un step: c'est le cas puisque ((Cg, Ps), (Dp, Qo> f'; e R et f‘; est un

isomorphisme entre Cg - Ps et Dp - Qp. Sipomset(8) est un step, 0 € Cs - Ps alors f‘;

(0) = 0' est nécessairement un step dans F. a
L'implication de la proposition 4.6 est stricte : les structures d'événements de la figure 4.2 sont
sbf bisimilaires, mais pas pomset bisimilaires. Seule £ peut effectuer un pomset ou a et b sont
toutes les deux des causes de c.
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4.2.5 Classification
Nous terminons cette section par le théoréme suivant qui rassemble les implications entre
€quivalences que nous avons présentées dans ce chapitre.

Théoréeme 4.1
La figure 4.8 regroupe toutes les implications (omettant celles dérivables par transitivité) qui
existent entre les équivalences traitées.

Preuve

Les propositions 1, 2, 3, 4, 5 et 6 montrent qu'aucune implication ne peut &tre ajoutée entre les
bisimulations traitées, puisque nous avons donné suffisamment d'exemples dans le chapitre 3
qui montrent qu'aucune implication ne peut étre ajoutée entre les a-bisimulations et les ST-
bisimulations pour ae {interleaving, partial word, pomset, history preserving} a

IST————— pWST@——  pPST~t—— }sT

iﬂs« /%)l«

ibf w————— sbf w—————  pwbf w— it .

Figure 4.8

4.3 Raffinement d'actions

Ici, nous étudions le comportement des bisimulations avant arriére vis & vis de I'opération de
raffinement d'actions. '

Proposition 4.7
Soient £ et 7 deux structures d'événements de E i, raf : Act — E im -{0} une fonction de

raffinement :
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i) Z zpbf}. = ra.f( Z) =pbf ra.f(f')
il) £ =pwptF = 1af( E) =pus 12f(F)

iii) =y €t =4 ne sont pas compatibles avec le raffinement d'actions.

Preuve

i) et ii) Les propositions 4.1 et 4.4 stipulent que la partial word avant-arriere coincide avec la

pomset bisimulation avant arriére, qui elle méme coincide avec la history preserving
bisimulationd (dans le cas sans 7). Or il est bien connu que la history preserving bisimulation

est compatible avec le raffinement d'actions. Donc la partial word et la pomset bisimulation

avant arriére sont des congruences pour le raffinement d'actions.

iii) =4 n'est pas une congruence pour le raffinement d'actions puisqu'elle coincide avec

l'interleaving bisimulation (non compatible avec le raffinement). La sbf bisimulation n'est pas

compatible avec le raffinement d'actions : les structures d'événements de la figure 4.9 (qui estla

figure 4.7 o1 I'action a est raffinée en a—a ) ne sont pas sbf bisimilaires, puisqu'elles ne sont

méme plus interleaving bisimilaires.

o
l:a1 4:b S:a1 8:b
+
6:a2
2:a2
3:c T:c

4.4 Caractérisations logiques

9:a1 11:b 1":a1
* sbf”
10:a2 12 2"a2
3c
Figure 4.9

4'b

a
5%a1 7"b
6:a2 8'c

De nombreuses logiques temporelles ont été définies pour la spécification et la vérification de

systemes paralleles. Ces logiques induisent des équivalences entre processus : deux processus

équivalents satisfont exactement les mémes formules. Il est évident que les équivalence induites
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par les logiques doivent étre compatibles avec les €quivalences comportementales des processus
c.a.d. la logique doit confondre tout ce que l'équivalence comportementale confond. En
d'autres termes si =, et ~eomp désignent respectivement les équivalences logique et
comportementale, il est indispensable d'avoir : =comp = <10g - Dans le cas ol I'implication est
une équivalence, on dit que la logique est adéquate pour I'équivalence comportementale. On
parle également de caractérisation logique de I'équivalence sémantique.

La nouvelle caractérisation de la history preserving bisimulation (proposition 4.4),suggére de
fagon trés naturelle une caractérisation logique de cette équivalence. '

La logique utilisée 1., est une variante de la logique HML ot nous autorisons des modalités du
genre <p> @ et <-p>@ oll p est un pomset et « un opérateur du passé€ similaire a celui introduit
dans [DNV 90] pour caractériser la bisimulation de branchement [vGW 89].

Par ailleurs, dans [DNF 90], les auteurs proposent une logique, 1,, qui caractérise la weak
history preserving bisimilation. Nous montrons que la logique l¢ s'injecte facilement dans la
logique 1,. Ainsi 1, a au moins le méme pouvoir de distinction que ly;. Comme de plus, nous
donnons une traduction de 1, dans l, 1, caractérise donc la history preserving bisimulation et
non la weak history preserving bisimulation. o

4.4.1 La logique modale Ip¢
Ici, nous présentons la logique 1, qui suppose donné un ensemble Act = {a,b,...} d'actions.

Définition 4.7 ( Syntaxe de L) -

Les formules de 1a logique 1. sont données par la grammaire suivante :

P9 :=Tl-0loA Q| >0l <cp>o

ol p est un pomset sur Act. : -

Nous interprétons les formules de L sur les histoires. Intuitivement, <p> ¢ signifie qu'il est
possible d'effectuer le pomset p et atteindre une histoire ot ¢ est vraie. <p>@ signifie qu'on
peut faire un retour en arriére via le pomset p et atteindre une histoire ol ¢ est vraie.

Définition 4.8 (Sémantique de Lye)
Soit £ une structure d'événements, 6 une histoire de Z, on définit une relation |, C II(Z) x 1
par :
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. 6. T toujours

ok -9 ssi ol 0

[ ]

.o, onpssic ket ¢

. 0 <p> ¢ ssi il existe 62> telle que okE: o

6 [z <cp>0 ssi il existe 62> telle que G @

Le nom de la structure d'événements (dans |5, ) sera laissé implicite quand cela n'introduit pas
d'ambiguités.

Pour A € Act et @ une formule de l,;, on écrira <A>Q pour V,.,<a>¢ et <«A>Q pour V.,
<ea>@. On écrira aussi [A]@ pour = <A>-Q.

La logique 1, définit une équivalence, notée ~ ¢, entre les structures d'événements : deux
structures d'événements sont ~y équivalentes si et seulement si elles satisfont exactement le
méme ensemble de formules, c.2.d. si elles sont indistinguables par la logique 1,

Définition 4.9 (équivalence l,s)

Pour toutes structures d'événements £ et F de Egun

i) £ satisfait ¢, noté £ = ¢ ssi Az ¢

H)E ~pe F ssi( £ F @ @ FF @) pour toute formule ¢ de Ly

Le théoréme suivant relie la logique 1,; 2 la pomset bisimulation avant arriére : La logique 1.
distingue exactement ce que =y distingue. Dans la littérature on parle dans ce cas de résultat
d'adéquation.

Théoreme 4.2 (adéquation)
Soient £ et F deux structures d'événements premieres finies:
E=puF SF ~vpF

Preuve
1) "=" Supposons R une pomset bisimulation avant arriére entre £ et #. On montre par
induction sur la structure des formules ¢ de l; que (G, p) € R implique (¢ Fo ssip E ).

«Lescas T, =@, ¢ A @' sont évidents.
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» <p>¢ : Supposons G [=<p>¢ . Alors il existe 626" avec o'l ¢. Comme R est une

=pp, il €Xiste p 2Dp' telle que (o', P) € R. Par hypothése d'induction o' ¢ ssiplkEo.
Donc pl=<p>¢.

« <p>@ : Se traite de fagon similaire.

Comme (A, A) eR, nous avons bien R: £ ~ops F

2) "&" : Supposons R : Z ~uy 7. Par un raisonnement par l'absurde, on montre que R est une
pomset bisimulation avant arriére.
SiR n'est pas une =, trois cas sont alors possibles :
« a) (A, A) ¢R. 1l existe donc @ € 1y telle que A 4 ¢ et A o ou vice versa. Ceci
contredit £ ~sy,: F. Donc (A, A) est nécessairement dans R.

- b)pour (o, p) € R, 6 256" nous avons V p 2>p', (6", p) € R. Soit {P1, P2s..} =

{p'| pB>p'}. Vi, il existe une formule @, de l¢telle que o' H,-(pi et p; E ¢;. Donc p
[p] Vigs et o I [p] V; ;. Ce qui contredit (o, p)e R.

«¢) Le cas (0, p) € R, 6' 2>c est similaire 2 b) . ]

Corollaire 4.1
Soient Z et F deux structures d'événements :
z Nlbf? SF zhf'

Exemple : Dans la figure 4.10 les stuctures d'événements qui ne sont i)as history preserving,
ne vérifient pas les mémes formules lpt. Par exemple, seul # E <a> [b] << a.b>T : En effet,
dans 7, il est possible qu'apres avoir effectué une action a, quelle que soit la transition par b, 7 »
aurait effectué un pomset a.b (a est une cause de b). Il est clair que ce comportement n'est pas i
possible dans £ : il suffit de considérer le cas ol £ choisit d'effectuer 1'événement 3 apres
I'événement 1.
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la 1'a # 2% g 3'Db
zp
#h

2b # 3b 4b
Figure 4.10

4.4.2 Une autre caractérisation logique de la history preserving bisimulation

A ce jour il n'existe pas, 2 notre connaissance, d'autres caractérisations logiques pour la
history preserving bisimulation. Lors de nos recherches de travaux dans cette direction, nous
avons noté que dans [DNF 90], les auteurs proposent une logique, notée 1, qui pour les auteurs
caractérise la weak history preserving bisimulation. Dans cette section, nous prouvons que la
logique 1, caractérise elle aussi la history preserving bisimulation. Aprés les définitions de la
syntaxe et de la sémantique de 1,, nous proposons une traduction plutdt évidente de L dans L,
puis une transformation de 1, dans 1.

4.4.2.1 La logique 1,

Définition 4.10 ( Syntaxe de L)
Les formules de la logique 1, sont données par la grammaire suivante :

0,90 :=Tlgl-9lor¢|Xol Xlo| Ve
oil g est une proposition atomique correspondant au pomset q sur Act.

Nous interprétons 1, sur des modgles (r, ©) ol G est une histoire et T une histoire maximale qui
est une extension possible de ©. i
Le quantificateur V donne 1, 1a possibilité de branchement. Il permet de quantifier sur tous les
futurs possibles ou extensions possibles d'une histoire ©.

Une proposition atomique g est vraie dans I'état (%, ©) si le pomset q constitue le dernier
ensemble d'événements effectués le long de ©.

Nous noterons ¢ < Tt quand © est un préfixe de 7.
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Définition 4.11( Sémantique de L)
Soit £ une structure d'événements, 7, 6 € II(€) avec T une histoire maximale et 6 <7 On
définit |z C TI(Z) xII(Z) x 1, par :

« MO T toujours

- (, 6) Fz ¢ ssiil existe 6 = 6'.0 avec pomset () = q
. (%, 0) Fz =@ ssi (n, 0) Ky o

c(m@O)FzoAg'ssi (o) Froet (n,0) g o

« (M, 0) FzX@ssi n=c.efet (x,o.c) Fz o

- (M, 0) FzX1¢ ssic=0ce et (n,0) |, I

« (T, 0) =z V@ ssi pour toutes les histoires maximales 1 telles que 6 < 7', (%", ) =g
On écrira o=z ¢ quand (, 6) Vo et £ = o si et seulement si Az @

Comme 1, la logique 1, définit une équivalence, notée ~1p, SUT les structures d'événements,
définie formellement comme suit :

Définition 4.12 ( équivalence 1)

2

Pour toutes structures d'événements Z etF :
E~pFssi (EFoorkE ) pour toute formule ¢ de L.

4.4.2.2 Une traduction de lpr dans 1,
Dans cette section, nous montrons que 1, a2 moins le méme pouvoir de distinction que l;

Théoréme 4.3 (I, au moins aussi expressive que L)

Il existe une application f : 1,; —>1, telle que pour toute structure d'événements Z, pour toute
histoire c de £ et pour toute formule ¢ de 1,;: 0'|=(p ssi oFf (o)

Preuve

Nous écrivons 3¢ pour -~ V-¢, Xn (respectivement X-m) pour n emboitements de I'opérateur
X (respectivement X-1). || est la taille du pomset q ou la cardinalité du multiensemble des
actions de q.

f est définie inductivement comme suit :
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Jg(M=T

. £(=¢) = ~f ()
cEF@AQ)=1f0)Af(9)

. f(<g>¢) =3 XId (f(g) A Q)
. f (<q>¢) = q A X~ 14 f(g)

1l est facile de vérifier par induction sur la structure des formules, que fa bien la propriété
énoncée dans le théoreme 4.3. a

Exemple Les structures d'événements de la figure 4.10 qui sont distinguables par la logique 1,
sont aussi distinguables par la logique 1,. II est facile de constater. que seule 7 satisfait
¢=3X(aAVX(a.b)).

L'exemple de la figure 4.11 montre que les deux structures d'événements qui sont weak history
preserving bisimilaires sont distinguables par la logique 1,. En effet, seule £ satisfait
¢=VX(3XXa.b). En d'autres termes, dans £ apreés avoir effectué un événement (n'importe
lequel), il est toujours possible d'effectuer le pomset a.b (a cause de b). Ce comportement n'est
pas possible dans # quand # effectue 1'événement 2 en premier. Par conséquent L, ne peut
caractériser la weak history preserving bisimulation. Le théoréme 4.3 prouve que 1, a au moins
le méme pouvoir de dinstinction que L.

la # 2a 3:a 1a # 2':'a 3:a
‘ - #
4b # 5b i 4%b ;':b _
Figure 4.11

La transformation qui suit montre que 1, n'est pas plus expressive que lz.
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4.4.2.3 Une traduction de 1, dans I,

Dans cette section, nous proposons une transformation de 1, dans 1,;. Cette traduction n'est pas
directe[CLS 92]. Cependant les formules de 1, dites de branchement peuvent étre vues comme
des formules I,;.

Définition 4.13 ( formule de branchement) ,
Une formule de 1, est dite de branchement, si toute occurrence de l'obérateur X(next) est
immédiatement sous la portée d'un quantificateur V ou 3.

I est intéressant de noter que toute formule de branchement est une formule d'état, formule
dont la valeur de vérité en (T, ©) ne dépend que de ©. Les formules d'état ne dépendent pas du

chemin choisi.

Proposition 4.8
Toute formule ¢ de branchement de 1, est équivalente A une formule ¢' de 1.

Preuve
Dans ¢ de branchement, nous substituons toute occurrence de :

« g : proposition atomique par <« q>T
« X1 par < Act>

o VX par [Act]

« 3X par <Act>

Ceci nous fournit une formule @' €y, €équivalente 2 .
Exemple La formule ¢=3X(aAVX(a.b)) se transforme en P'=<Act>(<e a>TA
[ACt]<(—a.b>T) de lbf.

Pour traduire 1, dans l,;, nous devons traduire toute formule d'état de 1, en une formule de
branchement. Cette traduction se fait en plusieurs étapes. Pour commencer, nous présentons
quelques notations utiles. Nous écrivons § pour -~ XT. Par conséquent, 6 =, & ssi 6 est
maximale dans .
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Définition 4.14

Une formule ¢ de L, est dite :

i) linéaire si elle ne comporte pas de quantificateur V ou 3,

ii) pur futur ( respectivement pur passé) si elle ne contient pas d'opérateur X-! (respectivement
X).

iii) Strictement du futur, si toute proposition atomique ¢ est sous la portée d'un X.

Lemme 4.1
Toute formule linéaire @ de 1, est équivalente 2 une formule dite séparée qui est une combinaison
booléenne de formules pur passé ou pur futur c.a.d de la forme:

A (Y (Pi,j v Vi (P:k)

ou les (pqu sont linéaires pur pass€ et (p:k sont pur futur.

Preuve
Nous utilisons les régles de réécriture suivantes :

XXlg > XTAQ ¢))
X-X-1p = XT A =0 @)
X 1X0— XIT A g 3)

o X 1aXp = X IT A -0 4)
En utilisant les propriétés de distributivité de X et X-1 (telles que X(p A ¢') = X(@)AX(9)) et
les lois booléennes habituelles, toute formule @ peut étre transformée de fagon a lui appliquer
une des régles (1)- (4). Clairement, ce systéme de réécriture termine et préserve I'équivalence
et la linéarité des formules. La forme normale conjonctive ne contient que des formules pur
passé ou pur futur. a

Nous venons de voir comment traduire une formule linéaire de 1, en une formule équivalente
(en forme normale conjonctive, dite séparée) qui ne contient que des formules pur passé ou pur
futur. Maintenant, nous nous posons le probleme de séparation de formules de la forme V¢ ol
¢ est linéaire.
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Lemme 4.2
Toute formule V¢ de L, ol ¢ est linéaire est €équivalente 2 une formule séparée de la forme :

Ai (VJ (P;,_] A\ \lf‘)

ot les (pi"j sont linéaires pur passé et les ; sont des formules de branchement pur futur.

Preuve
D'aprés le lemme 4.1, il suffit de considérer ¢ de la forme A, (v @ v Vi®],) . Alors Vo=

A V(Y (pi"j v Vi (p:k) - Or V(¢v 9) = ¢"v Vo quand ¢~ est pur passé. Nous avons donc V¢

= AI(VJ(p;,J \% VVk(p;:k) .

Il reste & montrer comment transformer une formule Vy olt  est pur futur en une formule de
branchement. La preuve se fait par induction sur la profondeur de V¥ c.a.d. sur le nombre
maximal d'opérateurs X emboités. Y peut €tre mise sous la forme générale Y =A(q1 Vv Qe
—vaq'v -q',,z...va,,le\V,,z...v-X\V',,lv*X\V’,,Z....). Comme -Xy' = -XT v Xy et
XWv X(y)= X (yv "), il est possible de réécrire yen:

Y =AdG vV Gz.vqhyv g 2. VX(Wp1 v Y;0....)) avec des q.; €ventuellement égaux 2 §.
Donc Vy = A((q,; v qs» = V151V Q2. VXV (Y, v Y, 5....)). Par hypothe¢se d'induction
V(Ye1 v Y,»....) peut étre transformée en une formule de branchement V.. Donc Yy =A(q;; v
Q52 +-v7Q's1v 7q's,...v VXV, est une formule de branchement. i a

Les lemmes 4.1 et 4.2 suffisent pour transformer n'importe quelle formule Vodel,
On procéde par induction sur les sous formules :

« Si @ est linéaire, on applique le lemme 4.2.

+ Dans le cas plus général, ¢ n'est pas linéaire, c.a.d. elle contient des sous formules de la
forme Vo, i =1...

« Les Vo;sont des formules d'états, nous substituons une proposition atomique pour

chacune d'entre elles.



Chapitre 4 Bisimulations avant arriére sur les structures d'événements primaires 4-26

. On applique le lemme 4.2 2 V@ qui donne une formule de branchement a I'exception des

sous formules V¢@;. Par hypothése d'induction ces derniéres sont transformables en des
formules de branchement y;, i = 1....

. On remplace les V¢@;, i =1...par les ;, i =1...et on obtient une formule de branchement

¢' équivalente V.

Corollaire 4.2
11 existe une application g : 1, =l telle que pour toute structure d'événements E, pour toute

histoire G de Z, et pour toute formule ¢ de 1, : o=@ ssi ol g (9)

Preuve

Soit @ €1,. Quand elles sont interprétées sur les histoires, les formules V@ et ¢ sont
équivalentes. 1l suffit donc de considérer les formules ¢ de 1, quantifiées par V. Nous savons
transformer toute formule V¢ de 1, en une formule de branchement . Or d'apres la proposition
4.8, il existe ' € 1,; équivalente a . a

Exemple la formule V (Xg, v X(q,A =~ X~ 1V Xqa)) se traduit en [Act] (q;V @) A [Act]T A
([Act] q; v~ [Act] g3)

4.5 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons adapté la notion de bisimulation avant arri¢re aux structures
d'événements. Nous avons comparé les nouvelles équivalences aux bisimulations classiques et
aux ST-bisimulations. Nous avons étudié leurs comportements vis a vis de l'opérateur de
raffinement d'actions. Cette étude a conduit 4 une nouvelle caractérisation de la history
preserving bisimulation.

Par ailleurs, nous avons proposé deux caractérisations logiques de la history preserving
bisimulation. La premiére 2 l'aide de la logique l,; qui découle directement du résultat de la
proposition 4.4 oli on prouve que la pomset bisimulation avant arriére coincide avec la history
preserving bisimulation. La deuxi®me logique est appelée 1,. Alors qu'elle a été proposé dans
[DNF 90] pour la weak history preserving bisimulation, nous avons prouvé qu'elle a
exactement le méme pouvoir de distinction que l.

Diverses extensions a ce travail sont a envisager :
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« Il serait intéressant d'étudier les bisimulations avant arriere sur les structures d'événements
dans le cas ol on autorise des actions invisibles (non observables de I'extérieur ).

« Chercher les plus grandes €quivalences compatibles avec le raffinement d'actions et
contenues dans les bisimulations avant arriére.

» Chercher des caractérisations logiques pour d'autres équivalences sur les modéles de vrai

parall¢lisme. -






Conclusions

Résultats

Dans ce travail, nous avons étudié le comportement des équivalences de bisimulation vis 3 vis
de I'opération de raffinement d'actions dans les systemes de transitions. La bisimulation forte
ou toutes les actions sont considérées observables ou visibles de l'extérieur est compatible avec
le raffinement d'actions.

Les 1-,n-, A-bisimulation et la bisimulation de branchement sont des €quivalences qui traitent
les cas ot certaines actions sont invisibles ou non observabes de 'extérieur. Parmi ces quatre
€quivalences, la bisimulation de branchement et la A-bisimulation sont compatibles avec le
raffinement d'actions. Aussi, nous avons montré que la quasi-branching bisimulation et Ia A-

bisimulation sont les plus grandes congruences par rapport au raffinement et contenues
respectivement dans la M-bisimulation et la T-bisimulation.

Dés lors que I'étude des équivalences comportementales €tait bien maitrisée dans le modle des
systémes de transition, on a cherché 3 éudier les modeles opérationnels plus généraux
incorporant la notion d'actions concurrentes. Dans ce cadre, nous avons étudié les €quivalences
de bisimulation sur les structures d'événements qui constituent un modele de base pour le vrai
parallelisme. Nous avons défini la notion de bisimulation avant arriere sur les structures
d'événements premiéres. Nous avons généralisé cette définition, de fagon uniforme 2 la step,
pomset, partial word et pomset bisimulation. Nous avons compar€ ces nouvelles équivalences

concl-1
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aux bisimulations classiques ainsi qu'aux ST-bisimulations. Il s'est avéré essentiellement que
l'interleaving bisimulation avant arriere n'augmente pas le pouvoir de distinction de la
bisimulation classique (interleaving). La step bisimulation avant arriére est plus fine que la step
bisimulation classique et contient la pomset-ST-bisimulation. La partial word bisimulation avant
arriere coincide avec la version avant arriére de la pomset bisimulation qui elle méme coincide
avec la history preserving bisimulation (équivalence compatible avec le raffinement d'actions).
1 est important de souligner que ces nouvelles caractérisations contribuent & une compréhension
plus approfondie des équivalences comportementales. Par exemple, la history preserving
bisimulation a été définie de diverses facons (pas toujours trés simples & comprendre) par
plusieurs auteurs [RT 88], [DDNM 89], [vGG 89], [BDKP 91]. '

Dans ce travail, nous avons aussi contribué aux travaux qui lient les équivalences induites par
une logique modale aux équivalences comportementales. Dans la derniere partie de la these,
nous proposons une caractérisation logique l., pour la history preserving bisimulation. Cette
logique généralise la logique HML de Hennessy Milner : I'entité observable étant le pomset. I
s'agit d'une logique avec des modalités du genre <p> ¢ et <<-p>¢ Ol p est pomset et «— un
opérateur du passé. L'introduction d'opérateurs du passé dans les logiques permet d'analyser
les états antérieurs d'un calcul. Notons que ce résultat d'adéquation découle trés naturellement
de la nouvelle caractérisation de la history preserving bisimulation par la pomset avant arriére. A
ce jour, il n'existe pas i notre connaissance d'autres caractérisations logiques pour la history
preserving bisimulation. Par contre, dans [DNV 90], les auteurs proposent une logique lp,
qu'ils affirment adéquate pour la weak history preserving bisimulation. Dans la derniére section
du chapitre 4, nous avons prouvé que la logique I, a exactement le méme pouvoir de distinction
que la logique l.;. Ainsi, la logique 1, caractérise elle aussi la history preserving bisimulation et
non la weak history preserving bisimulation.

Perspectives -

. Le probléme de raffinement étant d' actualité, il serait intéressant de chercher les plus

grandes équivalences compatibles avec le raffinement et contenues dans les bisimulations avant
arriere.

. 11 serait également intéressant d'étudier les bisimulations avant arriére sur les modeles de vrai

parallélisme ot les systémes peuvent effectuer des actions invisibles ou non observables de
I'extérieur.
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« Chercher des caractérisations logiques pour d'autres équivalences sur les modeles de vrai

parallélisme. Plus particuliérement, pour celles qui sont basées sur la notion de ST-
sémantiques. Ces équivalences semblent avoir de bonnes propriétés et sont cependant

actuellement peu explorées.
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Résumé : Dans ce travail, nous nous intéressons essentiellement aux trois points de vue importants adoptés
dans la sémantique du parallélisme: 'étude d'équivalences comportementales compatibles avec le raffinement
d'actions, les modgles dits de "vrai parallélisme”, et les liens qui existent entre les logiques modales et les
équivalences comportementales.

Parmi les équivalences de bisimulation qui traitent les situations ol certaines actions sont invisibles ou non
observables de I'extérieur, la t-bisimulation ou équivalence observationnelle de Milner et la n-bisimulation ne
sont pas compatibles avec le raffinement d'actions. La bisimulation de branchement et la A-bisimulation sont
compatibles avec le raffinement d'actions. Ceci nous a suggéré la recherche d'équivalences compatibles avec le
raffinement et contenues dans la t-bisimulation ou la n-bisimulation

Aussi, nous avons défini la notion de bisimulation avant arriére sur les structures d'événements premiéres qui
constituent un modele de base pour le vrai parallélisme. Nous avons généralisé cette nouvelle définition a la step,
partial word et pomset bisimulation avant arridre. Nous avons comparé ces nouvelles équivalences aux autres
équivalences de bisimulation sur les structures d'événements premiéres. Il s'est avéré essentiellement que la
pomset et la partial word bisimulations avant arriére coincident avec la history preserving bisimulation. Partant
de ce résultat, nous avons proposé une logique Ipf, adéquate 2 la history preserving bisimulation. Nous avons

aussi montré que la logique 1p de [DNF 90] caractérise elle aussi la history preserving bisimulation.

Mots Clés: Sémantique du Parallélisme, Bisimulation, Actions invisibles, Logique modale, Logique

temporelle, Systeémes de transitions, Structures d'événements premicres.

Abstract : In this work, we are interested in the three main viewpoints used for the specification of parallel
programs: the study of behavioural equivalences that are well behaved against refinement of actions, the so called
truly concurrent models, and the link between modal logics and behavioural equivalences. Among all the
equivalences that deal with silent actions, t-bisimulation or Milner's observational equivalence and M-
bisimulation are not well behaved w.r.t. refinement of actions while branching and A-bisimulations are. This led
us looking for the coarsest aquivalences that are well behaved w.r.t refinement and contained in T-bisimulation
or n-bisimulation.

We also propose a definition of back and forth bisimulation on prime event structures. We show that our
proposal can be adapted in a uniform way to yield step, partial word, and pomset back and forth bisimulations. It
turns out that partial word and pomset back and forth bisimulations both coincide with history preserving
bisimulation.Using this new result, we propose a logic lpf, that narurally characterizes history preserving
bisimulation. We also prove that the 1, logic of [DNF 90] also characterizes history preserving bisimulation.

Key Words: Semantics of Concurrency, Bisimulation, Silent actions, Modal logic, Temporal logic, Transition
systems, Prime event structures.
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