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Résumé

La conception asynchrone vise a répondre aux problemes de plus en plus complexes rencontrés par
les concepteurs de circuits synchrones. Les circuits asynchrones, contrairement aux circuits
synchrones, ne sont pas commandés par une horloge globale. Méme de taille moyenne, ils peuvent
montrer un comportement complexe, dii a l'explosion combinatoire dans la chronologie des
événements qui peuvent se produire. Il est ainsi essentiel d'appliquer des méthodes rigoureuses de
conception et de validation.

Ce travail de thése traite de l'analyse et de la validation automatique des spécifications de circuits
asynchrones écrites en CHP, avant leur synthese avec le flot de conception asynchrone TAST,
développé par le groupe CIS de TIMA. Deux approches sont proposées. La premiere consiste a
adapter la vérification symbolique de modeles, initialement dédiée aux circuits synchrones, pour la
vérification des circuits asynchrones. Les spécifications de circuits sont alors traduites dans un modele
en VHDL peuso-synchrone et ensuite vérifiées par des outils industriels de vérification symbolique de
modeéles.

Dans la deuxiéme approche, la sémantique de CHP, initialement donnée en termes de réseaux de
Pétri, est reformulée en termes de Systémes de Transitions Etiquetées Etendus (STEE). Les
spécifications de circuits sont alors validées par des méthodes énumératives de vérification de
modeles. Pour augmenter les performances de 'approche énumérative et faire face au probléeme
d'explosion d'états, nous avons développé et implémenté un certain nombre de techniques
automatiques de réduction et d"abstraction.

Mots-clés : Vérification Formelle, Validation de Spécifications, Circuits Asynchrones, Processus Séquentiels
Communicants, CHP, Modélisation Pseudo-synchrone, Vérification Symbolique de Modéles, Vérification
énumeérative de Modeéles, Outils Symboliques de Décision.

Title: Validation of Asynchronous Circuits Specifications: Methods and Tools.

Abstract

Asynchronous designs aim at answering the increasingly complex problems (clock distribution,
energy, modularity) encountered by the synchronous circuits designers. Asynchronous circuits,
contrary to the synchronous circuits, are not ordered by a global clock. Even medium size
asynchronous circuits may display a complex behavior, due to the combinational explosion in the
chronology of events that may happen. It is thus essential to apply rigorous design and validation
methods.

This thesis work addresses the analysis and the automatic validation of asynchronous specifications
written in the CHP, prior to their synthesis with the TAST asynchronous design flow developed by
the CIS group of TIMA. Two approaches are proposed. In the first approach we use symbolic model
checking and pseudo-synchronous modeling, to perform property checking on RTL designs. The
approach consisted in translating the Petri Net, interpreted as a finite state machine, as a pseudo-
synchronous VHDL description, which can then be input to industrial symbolic model checking
software.

In the second approach, CHP semantics, initially given in terms of Petri Nets, are reformulated as
Extended Labeled Transition Systems (ELTS). Circuit specifications are then validated using
enumerative model checking tools. To increase the performances of the enumerative approach and
avoid the state explosion problem, we have developed and implemented several automatic reduction
and abstraction techniques.

Keywords o Formal Verification, Validation of Specifications, Asynchronous Circuits, Communicating
Sequential Processes, CHP, Pseudo-synchronous Modeling, Symbolic Model Checking, Enumerative Model
Checking, Symbolic Decision Tools.
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1.1. Introduction : les circuits asynchrones

Avant 1’apparition des technologies submicroniques, les transistors, et non les
interconnexions, déterminaient le colit et les performances. Les conceptions synchrones
produisaient alors des circuits plus rapides et meilleur marché que les circuits asynchrones.
Les conceptions asynchrones ont donc été longtemps négligées, en raison de leur colit un peu
plus élevé, et de la difficulté de leur mise au point. Par ailleurs, la croissance persistante et
exponentielle ces dernieres années, de l'intégration des semi-conducteurs, a eu comme
conséquence une industrie de la microélectronique ou la conception asynchrone est presque
absente. Cette absence reste non justifiée pour plusieurs raisons, mais en particulier par le fait
que le rapport fondamental entre les transistors et les interconnexions est maintenant inversé :
l'interconnexion est a présent lente et prend essentiellement plus d’espace que des transistors.
Avec l'arrivée des systemes complexes sur la puce impliquant I'interaction entre des parties
analogiques et numériques, et la communication entre modules de circuit physiquement
éloignés en utilisant de longues intercommunications, I'hypothese d’horloge globale n'est plus
réaliste.

Les circuits asynchrones offrent un potentiel intéressant dans plusieurs domaines tels que la
conception des opérateurs numériques, des cartes a puce et des circuits a faible consommation
de courant. Malgré ces avantages, il est malheureusement incertain que la conception
asynchrone aura dans un futur proche le méme succes commercial que celui de la conception
synchrone. En revanche, les travaux de recherches, que ce soit dans le domaine académique
ou industriel, ne cessent de grandir en qualité et de en quantité.

1.1.1. Circuits asynchrones : avantages et contraintes

La conception asynchrone est un terme employé pour classifier tous les circuits numériques
qui ne sont pas synchrones, et donc ne sont pas commandés par un signal d’horloge
périodique. Ce qui rend ces circuits potentiellement sensibles aux événements sur n'importe
quel fil. Les problemes qui en résultent sont principalement la difficulté de gérer le temps, la
validité et le transfert des données. Ces problemes sont résolus localement par le biais de
protocoles spécifiques développés a cet effet.

Les avantages des circuits asynchrones sont essentiellement diis a 1’absence d’une 1’horloge
globale de commande. Nous présentons ci-dessous quelques-uns de ces avantages :

v" Ignorer le temps de propagation rend possible la conception et I’utilisation des opérateurs
dont le temps de calcul est variable. C’est évidemment plus avantageux que 1’approche
"pire cas" des circuits synchrones, qui échantillonne le circuit par rapport au temps de
propagation le plus long.

v Le mode asynchrone se préte bien au traitement d’événements non-déterministes comme
I’apparition d’un signal d’interruption. En synchrone, de tels événements peuvent faire
apparaitre, a cause de 1’échantillonnage de ce signal, un état métastable pendant une durée
indéterminée, non bornée [KCa87].

v" La localité du contrdle offre une propriété de modularité aux circuits asynchrones. Cette
propriété est particulierement intéressante puisqu’elle permet la ré-utilisabilité des blocs
asynchrones préexistants.

v" La conception asynchrone offre des avantages en matiere de consommation. En effet, le
mode de fonctionnement asynchrone implique de facon naturelle et implicite une mise en
veille de tout opérateur non sollicité, a tous les niveaux de granularité.
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Cependant, malgré ces avantages, la conception asynchrone engendre un certain nombre de
contraintes qui sont principalement liées aux phénomenes d’aléas :

v Les méthodes de conception de circuits asynchrones doivent garantir une implémentation
sans aléas et assurer la correction du fonctionnement global.

v' L’environnement doit se restreindre 2 un mode de fonctionnement fondamental (un seul
changement des entrées du circuit a la fois). Les techniques éliminant les aléas pour ce
mode sont bien connues et plus simples que celles pour le mode ou plusieurs changements
sont permis [Ung69].

v" Les performances des circuits asynchrones peuvent &tre affaiblies en pratique lorsque 1’on
rajoute des éléments de retard souvent utilisés pour éviter les aléas. Cette technique
garantit la correction fonctionnelle aux dépens de la performance du circuit.

v Dans la perspective de concevoir des systemes mixtes (synchrones / asynchrones), la
communication entre blocs hétérogenes nécessite 1’implémentation d’interfaces
spécifiques.

1.1.2. Principes de base des circuits asynchrones

1.1.2.1. Mode de fonctionnement

Le principe de fonctionnement des circuits asynchrones est basé sur 1'occurrence des
événements, sans connaissance des instants des occurrences. Le fonctionnement est similaire
a celui des systémes flot de données. Il suffit de décrire I’enchainement des événements et des
opérations sous la forme d'un graphe de dépendance (réseau de Pétri par exemple).
L'évolution globale du systéme est garantie par 1'évolution conjointe et éventuellement
concurrente des différents blocs qui le composent. Chaque bloc ou processus évolue avec les
seules “informations” recues des autres processus auxquels il est connecte.

La sémantique d’exécution est trés similaire aux modeles de processus séquentiels
communicants [Hoa76]. Elle est en effet événementielle et donc a I’opposé de la sémantique
d’exécution des circuits synchrones qui évoluent de fagon synchronisée. Dans le mode
asynchrone, la correction fonctionnelle est indépendante de la durée d'exécution des éléments
du circuit, on parle de circuits et systémes insensibles aux délais.

1.1.2.2. Communication et codage des données

Les circuits asynchrones sont décomposés en blocs fonctionnels communicant avec ou sans
données via des canaux de communication. Pour permettre un fonctionnement correct et
indépendamment du temps, toute communication doit étre acquittée par le récepteur afin que
I'émetteur puisse émettre a nouveau. Les communications sont dites a poignée de main ou de
type requéte-acquittement (Figure 1).

( EAcquittement EAcquittement

Acquittement| Bloc Bloc
asynchrone i asynchrone j

onnées / onnées / onnées /
Requéte Requéte Requéte

Figure 1 : Communication de type poignée de main (requéte/acquittement)
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a) Canaux de communication

Un canal de communication est le moyen d’échange de données point a point entre modules
asynchrones. Il se compose d’un paquet de fils : des signaux de données et des signaux de
contrdle nécessaires pour accomplir la communication. Un protocole de communication est
nécessaire pour gouverner la communication et maintenir un fonctionnement correct.

Dans une communication, 1’émetteur (ou le récepteur) est dit actif s’il est ’initiateur du
transfert des données. Il est dit passif s’il répond a une demande de transfert. Un émetteur
actif initialise le transfert en indiquant que la donnée sur le canal est valide, ce qui est détecté
par le récepteur grace au codage de données adopté. Par défaut les émetteurs sont actifs et les
récepteurs sont passifs.

Il est possible de définir des canaux de communication ou les données sont transférées de
maniere bidirectionnelle [BBi196]. Ce type de canal est souvent utilis€ pour accomplir
I’interface avec des mémoires de type RAM ou ROM.

b) Codage des données

Un point clé dans les circuits asynchrones est comment détecter la présence des données et
indiquer la fin d'un traitement : la solution réside dans le type de codage adopté pour les
données. L’utilisation d’un seul fil par bit de donnée ne permet pas de détecter un changement
de valeurs de données lorsque la nouvelle donnée est identique a la précédente. A ce jour,
nous distinguons principalement deux types de codage pour les données [RVGO00] : codages
insensibles aux délais et codage "données groupées". Ces codages associent a chaque canal
une information sur la validité des données.

Codage "données groupées" : Dans ce codage, les données sont représentées avec le schéma
traditionnel de la logique synchrone : un fil par bit de donnée. La validité¢ des données est
spécifiée séparément, un signal dit signal de requéte est explicitement créé pour déclencher le
traitement des données qui lui sont associées (Figure 3). Ce signal est implémenté avec un
retard (entre le transfert de la donnée et le changement de la valeur du signal) égal ou
supérieur au temps du calcul dans le "pire cas"[KMa99]. Ce codage est moins utilisé a cause
de la difficulté de sa manipulation par les algorithmes de synthése.

Codage insensible aux délais : Contrairement au codage "données groupées”, ou
I’information de validité est séparée des données, le codage insensible aux délais intégre cette
information de validité dans les données. Dans ce codage, les données sont détectées a
I’arrivée sans aucune hypothése temporelle. Chaque bit de donnée est codé par deux fils,
quatre états sont alors disponibles pour exprimer deux valeurs logiques ("0", "1"). Cela double
donc le nombre de fils par rapport aux réalisations synchrones.

Deux codages sont communément adoptés : l'un utilisant seulement trois états et 1'autre
utilisant les quatre états (Figure 2).

Pour le codage trois états, un bit de donnée peut prendre les trois états suivants :
"01" signifie que le bit de donnée vaut 0, "/0" que le bit de donnée vaut 1, "00" que la donnée
est invalide. L’état "11" est interdit.

La convention adoptée dans le cas du codage quatre états, est de coder les valeurs 0 et 1 d'un
bit avec deux combinaisons. L'une des combinaisons est considérée comme étant de parité
impaire et l'autre de parité paire. Chaque fois qu'une donnée est émise, on change sa parité.
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Ceci permet de passer d’une valeur logique a une autre sans passer par I’état d'invalidité.
L'analyse de la parité permet de détecter la présence d'une nouvelle donnée et de générer un
signal de fin de calcul. Cette méthode trés ¢légante est cependant d'une implémentation trés
coliteuse [Mca92].

Paire
Invalide
Impaire @ m Impaire
Valide Valide :
Paire
a) codage trois états b) codage quatre états

Figure 2 : Les diagrammes de transitions pour les codages trois et quatre états.

Le codage trois états est bien adapté au protocole 4 phases alors que le codage quatre états est
plutot bien adapté au protocole 2 phases, ces codages sont traités dans le paragraphe suivant.

¢) Les protocoles de communication

Les deux principaux protocoles utilisés pour gérer les actions de communication sont : le
protocole 2 phases (ou NRZ pour Non Retour a Zéro ou encore "Half-handshake"), et le
protocole 4 phases (ou RZ pour Retour a Zéro ou encore "Full-handshake").

Le protocole deux phases fonctionne comme décrit dans la Figure 3 :

Phase 1 : c'est la phase active du récepteur qui détecte la présence de nouvelles données,
effectue le traitement et génere le signal d'acquittement.

Phase 2 : c'est la phase active de 1'émetteur qui détecte le signal d'acquittement et émet les
nouvelles données si elles sont disponibles.

Données X\ /'X\ /'X
Acquittement M
Phases -1-) -2- -1-0 -2- - R

Figure 3 : Principe du protocole 2 phases

Le fonctionnement d'un protocole 4 phases est décrit dans la Figure 4, il se déroule comme
suit : dans la phase 1, le récepteur détecte la présence de nouvelles données, effectue le
traitement et génere le signal d'acquittement. Dans la phase 2, 1'émetteur détecte le signal
d'acquittement et émet des données invalides (retour a zéro). Dans la phase 3 le récepteur
détecte 1’état d’invalidité des données, place ensuite le signal d'acquittement dans 1'état initial
(retour a zéro). Enfin, dans la phase 4 I'émetteur détecte le retour a zéro de 1'acquittement, il
est alors prét a émettre de nouvelles données.
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Données X\

Acquittement

Phases -1 2o 1-3-1 -4- -I-

\4

Figure 4 : Principe du protocole 4 phases

d) La porte de Muller : implémentation des protocoles de communication

Les portes de Muller ou encore les C-éléments, proposées dans [Mil65], sont les plus petits
circuits qui répondent aux exigences de la logique asynchrone. Elles sont essentielles pour
I’implémentation des protocoles de communication.

Une porte de Muller réalise le rendez-vous entre plusieurs signaux. La sortie copie la valeur
de ses entrées lorsque celles-ci sont identiques, sinon elle mémorise 1’état précédent. La
Figure 5 représente le symbole d’une porte de Muller, sa spécification ainsi que sa réalisation
au niveau portes.

A A B S M
0 0 B
—p S 0 1 s 1 s
1 0 S B
B
1 1 1 A
B

Figure 5 : Symbole, spécification et implémentation de la porte de Muller a deux entrées

1.1.3. Classification des circuits asynchrones

Une facon de distinguer les différents types de circuits asynchrones est de considérer les
modeles qui régissent le comportement des délais des circuits et de I’environnement. Un délai
est dit "fixe" lorsqu’il possede une valeur connue déterminée, il est dit "borné" lorsqu’il
possede une valeur située dans un intervalle connu. Enfin, un délai peut etre "non borné", et
sa valeur est finie mais inconnue.

Certaines réalisations asynchrones parviennent a relacher la contrainte de correction
fonctionnelle indépendamment des délais, en introduisant des hypotheses temporelles qui
conduisent a des réalisations et une conception plus simples.
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Circuits Insensibles aux délais
(D)

Circuits Quasi Insensibles aux

délais (QDI) =
Hypotheses
T 11
Robustesse_ejf Circuits Indépendants de la Cif)rif;ftezs
Complexité vitesse (SI)
Croissantes
=

Circuits Micropipeline

Circuits de Huffman

Figure 6 : Les différentes classes de circuits asynchrones

Nous présentons brievement certaines classes de circuits asynchrones qui se caractérisent par
des hypotheses temporelles plus ou moins fortes (Figure 6). Nous commencons par la classe
des circuits asynchrones dont le fonctionnement est insensible aux délais. Puis viennent les
classes dérivées qui introduisent des hypotheses temporelles de plus en plus fortes, et qui se
situent entre le mode de fonctionnement asynchrone pur et le mode de fonctionnement
synchrone.

1.1.3.1. Les circuits insensibles aux delais

Cette classe de circuits est basée sur les travaux de [Cla67]. Elle utilise un mode de
fonctionnement purement asynchrone. Dans cette classe, aucune hypothese temporelle n'est
introduite, les circuits sont fonctionnellement corrects indépendamment des délais introduits
par les fils ou les éléments logiques composant le circuit, quelle que soit leur complexité. Cela
signifie que ce type de circuits est basé sur un modele de délai non-borné pour les fils et les
éléments du circuit.

Ainsi, on suppose qu'un circuit répondra toujours correctement a une sollicitation externe
apres un temps de calcul inconnu. Ceci impose donc au récepteur d'un signal de toujours
informer l'expéditeur que l'information a été recue. Les circuits récepteurs doivent donc étre
capables de détecter la réception d'une donnée et/ou la fin de son traitement. Les circuits
émetteurs quant a eux doivent attendre un compte-rendu avant d'émettre une nouvelle donnée.

1.1.3.2. Les circuits quasi insensibles aux délais

Appelés aussi "QDI" pour Quasi-Delay Insensitive en anglais, cette classe de circuits est un
sur-ensemble de la classe précédente. En plus du modele de délais "non borné" adopté pour
les connexions, la notion de fourche isochrone "isochronic fork" [Mar90b, Ber92] est ajoutée.
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Une fourche consiste en un fil connectant un expéditeur unique a deux récepteurs. Elle est
qualifiée d'isochrone lorsque les délais entre l'expéditeur et les deux récepteurs sont
identiques. Avec I’hypothese d’une fourche isochrone, il est permis de ne tester qu'une seule
branche de la fourche en supposant que le signal s'est propagé de la méme facon dans l'autre
branche. Par conséquent, on peut autoriser 1'acquittement d'une seule des branches de la
fourche isochrone sans avoir vérifié la propagation du signal dans l'autre branche.

L'hypothese temporelle de “fourche isochrone” est la plus faible a ajouter aux circuits
insensibles aux délais pour les rendre réalisables avec des portes a plusieurs entrées et une
seule sortie. Cette affirmation a ét€é démontrée par A. Martin [Mar93]. Il est donc possible
d’implémenter les circuits quasi insensibles aux délais avec des cellules standards comme
celles utilisées dans la conception de circuits synchrones.

1.1.3.3. Les circuits indépendants de la vitesse

Les circuits indépendants de la vitesse appelés "SI" [Mil65] pour Speed Independence
adoptent le modele de délais non borné pour les portes, mais font 1'hypothése que les délais
dans les fils sont négligeables. Les différences entre les circuits "QDI" et "SI" sont trés
minimes. Aujourd'hui, il y a un consensus pour considérer que ces deux classes sont
¢quivalentes. Hauck dans [Hau95] montre comment la propriété de fourche isochrone des
circuits QDI peut étre représentée par un circuit indépendant de la vitesse.

Enfin, le modele QDI permet d'identifier les fourches isochrones, c’est-a-dire les connexions
du circuit qui ne sont pas insensibles aux délais, alors que le modele "SI" ne les identifie pas.
Il considere toutes les connexions comme potentiellement “sensibles” et toutes les fourches
comme isochrones. Le modele QDI est alors plus précis, donc plus pertinent a utiliser.

1.1.3.4. Circuits Micropipelines

La conception de circuits asynchrones Micropipeline a été initialement proposée par Ivan
Sutherland[Suth89], elle représente une alternative aux pipelines synchrones. Un circuit
asynchrone micropipeline est composé de parties contrdles insensibles aux délais qui
commandent des chemins de données concus en utilisant le modele de délai borné. La
structure de base de cette classe de circuits est le contrdle d'une queue de type FIFO. Cette
queue se compose d'éléments identiques connectés téte-beéche. Les opérateurs sont des C-
éléments (§1.1.2.2.d).

In_req delais Out_req
In_ack m JAQM Out_ack
Figure 7 : Structure de base pour circuits micropipelines

Les signaux de requéte sont initialement a O et les acquittements a 1, on note la présence
d’inverseur sur les chemins d’acquittements. Une transition positive sur /n_req provoque une
transition négative sur In_ack qui se propage a l'étage suivant. Le deuxieme étage produit une
transition positive qui, d'une part, se propage a l'étage suivant, mais qui, d'autre part, revient
au premier étage l'autorisant cette fois a traiter une transition négative. Les transitions de
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signaux se propagent donc dans la structure tant qu'elles ne rencontrent pas de cellule
"occupée", le fonctionnement est alors de type FIFO.

Les circuits micropipelines sont parfois qualifiés de circuits pseudo-synchrones. Au lieu
d’avoir une horloge de fréquence fixe qui commande I’ensemble des latchs du circuit , les C-
éléments sont commandés par des contrOleurs locaux (partie controle) a des fréquences
locales correspondant aux délais des chemins de données.

1.1.3.5. Circuits de Huffman

Dans cette classe de circuits, le modele de délai est identique aux circuits synchrones. En
effet, les délais associés a tous les éléments du circuit sont bornés. Leur conception repose sur
'analyse des délais dans tous les chemins et boucles mais aussi sur des hypotheses de délais
relatives aux signaux issus de I'environnement. La conception est a base de machines a états
composées de boucles combinatoires. Les boucles réalisent la mémorisation des états. Pour
étre correct, le circuit comporte des délais dans les boucles afin de respecter les hypotheses
temporelles.

Cependant, la conception de circuits de Huffman[Huf54] présente quelques limitations. Il est
supposé qu’une seule entrée peut changer a la fois, cela rend plus difficile la conception
comparée a la logique synchrone ou plusieurs changements sont permis. Plus récemment, un
autre modele tres similaire aux circuits de Huffman appelé mode rafale ou encore "burst-
mode" a été proposé [DSC93, NDi95]. Contrairement au modele de circuits de Huffman, dans
ce nouveau modele plusieurs signaux d’entrée ou de sortie peuvent changer simultanément.
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1.2. Spécification des circuits asynchrones

Il est nécessaire de définir des formalismes ou d’en adapter d’autres pour la description des
circuits asynchrones. En effet, on ne peut se contenter des instruments de conception
largement connus et utilisés pour les circuits synchrones pour deux raisons principales :

* La premiere est liée au probleme majeur inhérent a la conception asynchrone : la facon
de traiter les aléas. Ce probleme nécessite d’adopter une synthese exempte d’aléas
puisque les outils de CAO standards n’adressent pas ce genre de contrainte.

* Les langages de description matérielle tels que VHDL et Verilog, utilisés dans la
conception synchrone, ne sont pas totalement adaptés aux exigences de 1’asynchrone.
En particulier, ces langages ne sont pas suffisamment flexibles pour modéliser la
concurrence et la séquentialité des blocs fonctionnels asynchrones. Par ailleurs, ils ne
permettent pas de décrire les communications par canaux interposés nécessaires dans
la conception asynchrone.

On peut distinguer deux orientations majeures pour les méthodologies de spécification et de
représentation des circuits asynchrones. La premiére concerne les méthodes basées sur les
langages de description de haut niveau tels que CSP, CHP, Occam, VHDL, Tangram, Balsa.
La seconde regroupe les méthodes basées sur une description du comportement des circuits
en graphes tels que les réseaux de Petri, les graphes d’états et les STG "Signal Transition
Graph ".

Les méthodes basées sur les langages offrent une bonne expressivité, elles sont adéquates
pour décrire des systemes complexes, hiérarchiques et modulaires. En ce sens, elles rendent

plus facile la tache du concepteur, toutefois le circuit synthétisé obtenu a partir de ces
spécifications est moins optimal.

Les méthodes basées sur les graphes sont meilleures pour I’analyse temporelle et la synthese.
L’inconvénient de ce type de représentation reste a I’évidence le caractere ardu et pénible de
la spécification que doit décrire le concepteur.

1.2.1. Spécification basée sur les graphes

Les méthodes de spécification basées sur les graphes spécifient le comportement des circuits
asynchrones avec un faible niveau d’abstraction, souvent au niveau signal. Les graphes
utilisés pour ces approches incluent les réseaux de Petri [Pet62], les graphes de transitions de
signaux "STG" [Chu87] , les diagrammes de changements [Var90], les machines a états
asynchrones [YDi92, DCS93b, Huf54], et les graphes d’états [MBa59].

Les premiers modeles utilisés dans de nombreuses méthodes de spécification des circuits
asynchrones utilisent les réseaux de Petri. Ce choix est motivé par le fait que les réseaux de
Petri permettent la description des événements concurrents autant que séquentiels. A titre
d’exemple, les réseaux M "M-Nets" proposés par Seitz [Sei70], les réseaux I "I-Nets" définis
par Molnar [MFR85] et les graphes de signaux développés par Yakovlev [RYa85] sont une
classe restreinte de réseaux de Petri (appelée les graphes marqués).

Tous ces modeles représentent la concurrence entre des événements, mais avec une

importante restriction : ils ne peuvent pas décrire le comportement conditionnel, tel qu’un
choix entre des entrées.

-10 -
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A T’heure actuelle nous distinguons principalement trois formalismes utilisés dans la
communauté asynchrone pour spécifier les circuits : les STG qui sont une classe restreinte des
réseaux de Pétri, les espaces de processus et les machines d’états asynchrones.

1.2.1.1. Le graphe de transitions de signaux "STG"

Le graphe de transitions de signaux (STG) est largement étudié et utilisé par la communauté
asynchrone. Les STG sont basés sur I’idée que les circuits asynchrones sont entrainés par les
événements. Il est donc opportun de modéliser le comportement exigé des entrées/sorties du
point de vue de la causalité. Les STG sont alors des réseaux de Pétri interprétés basés sur la
causalité, le franchissement d'une transition représente l'occurrence d'une montée (+) ou d’une
descente (-) du signal binaire avec lequel la transition est marquée.

Un STG permet de modéliser la concurrence et adopte une sémantique limitée pour les choix
sur les entrées. Plusieurs méthodologies de conception de circuits asynchrones existantes sont
basées sur ce type de graphes [Chu87, CKK02, MMe92, SSL92].

STG dans I’outil de synthese Petrify [CKK97]

Les STG sont utilisés dans la méthode de synthese proposée par Cortadella [CKKO02]. Ils
servent a décrire des circuits de type indépendant de la vitesse "SI".

Les STG considérés dans 1’outil Petrify sont en fait des réseaux de Petri limités par les

caractéristiques suivantes :

v Liberté de choix : la sélection entre des alternatives doit &tre seulement contrdlée par les
entrées exclusives mutuellement.

v 1-borné : il n’existe jamais plus d’un jeton dans une place

v Vivacité : STG sans blocage

Dans cette méthode, un circuit asynchrone peut etre décrit par un STG si ce dernier possede

les caractéristiques suivantes :

v Cohérence : les transitions d’un signal doivent strictement alterner entre la montée et la
descente dans n’importe quelle exécution du STG

v’ Persistance : si une transition de signal est autorisée, elle doit avoir lieu, c’est-a-dire
qu’elle ne peut pas étre désactivée par une autre transition. La persistance des signaux
internes et des signaux de sortie doit etre garantie par le STG, tandis que celle des signaux
d’entrée est assurée par 1‘environnement.

Ri —p —» Ro Ri+
Demi-buffer .
Ao - <Al

Figure 8 : Demi-buffer en STG et RdP équivalent
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La Figure 8 présente la conception en STG d’un demi-buffer, et la représentation de son
comportement en réseaux de Petri. Les signaux d’entrée sont Ri et Ai alors que Ao et Ro sont
des sorties. La sortie Ro peut €tre vue comme un latch permettant la réception des données
sur Ri. La sortie Ao est un signal d'acquittement envoyé a 1’étage précédent.

Lors de la tache de synthese asynchrone, la fonction de chaque sortie du circuit est déduite de
I’espace d’états atteignables qui doit etre produit [MBa59]. Le nombre d’états de cet espace
augmente exponentiellement avec le nombre de signaux du STG. C’est le principal point
faible de cette méthode qui en pratique limite le nombre de signaux a une vingtaine. En
utilisant la théorie des régions [KKT94] sur cet espace d’états, les équations logiques
booléennes des signaux internes et des signaux de sortie sont calculées.

Un formalisme basé sur les STG appelé gSTG a été proposé dans [WBe00], il permet de
décrire tous les comportements possibles disponibles dans les STG, de plus il exprime
d’autres comportements jugés intéressants dans I’environnement de synthese CASCADE
[WBe00] comme : la pseudo-causalité, la causalité triangulaire et la simultanéité.

Les méthodes basées sur les STG [Chu87, MBM89, MenG91, MMe92, CKKO02] possedent un
certain nombre d’handicaps tels que la limitation dans la description de 1’opérateur de choix
entre des entrées. Une autre restriction est qu’aucun signal ne peut avoir plus d’une transition
montante et d’une transition descendante dans un réseau. Ces contraintes rendent le STG peu
utilisable lors de descriptions de systemes complexes.

1.2.1.2. Les espaces de processus "Process spaces"

Les espaces de processus sont un modele de concurrence basé sur une notion abstraite de
I'exécution qui ne fait aucune référence explicite a 'ordre entre les événements [Neg98].

Un processus P sur ’ensemble E est défini par le couple (X, Y), ou E est un ensemble abstrait
d'exécutions et (X U Y) = E. P est modélisé en deux ensembles X et Y d'exécutions abstraites,
correspondant a la spécification supposé/garanti (assumption/guarantee), un ensemble
représente ce que 1'on peut garantir concernant le comportement du systeme a condition que
les suppositions sur le comportement de 1'environnement soient valides.

Pour chaque processus P = (X, Y) les ensembles gP= (X N Y), rP = Y ,et eP =X dénotent

un partitionnement de E en trois sous-ensembles :

v' I’ensemble gP dénote les états valides, contenant les exécutions valides ;

v T’ensemble rP dénote les états de rejets, contenant les exécutions qui doivent &tre évitées
par I'environnement ;

v et ’ensemble eP dénote les états d’erreurs, qui sont des exécutions qui doivent &tre évitées
par le systeme.

Le systeme est présenté sous forme d'une machine d'états dont les états sont: e: évite
(escape), r: rejet (reject) g: valide (goal) et les transitions représentent les actions, c’est-a-dire
les événements.

Généralement, dans la conception asynchrone, les limites sur les délais des composants ne

sont pas connues jusqu'apres l'implémentation matérielle (disposition des composants, taille
des transistors, et la longueur des fils). De ce fait, ce travail propose une technique qui
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consiste a inclure dans le modele de base des contraintes relatives aux retards (délais), qui
simplement assurent l'ordre des évenements.

Le modele d’espaces de processus est discuté en détail par Negulescu [Neg98] ou il est
utilis€ comme base pour la synthese et la vérification automatique de circuits asynchrones
dans I’outil Firemaps.

1.2.1.3. Machines a états asynchrones

Les machines a états asynchrones de type Mealy (ASM pour Asynchronous State Machine)
ont été proposées dans [NDi95] pour la spécification des circuits asynchrones. L’ASM est en
fait une machine de Huffman dans laquelle, a chaque état, elle peut recevoir des entrées,
générer des sorties et changer son état. Sa structure est alors similaire a la machine a états
synchrones mais sans 1’é]lément de stockage piloté par une horloge.

a) Les graphes ASM dans I’outil de synthese asynchrone Minimalist

La méthode utilisant les ASMs, proposée par Nowick [Now93], traite la conception de
controleurs asynchrones fonctionnant en mode rafale. Les circuits sont initialement spécifiés
en une machine a états asynchrone de type Mealy. Une ASM est définie par un n-uplet
M = <X,Y 9,8 F >, tel que : X er Y sont respectivement I’ensemble des actions d’entrée et
I’ensemble des actions de sortie, S est un ensemble fini d’états, s est 1’état initial et
F C Sx2* x2" — S est la relation de transition entre les états. Du point de vue sémantique
d’exécution : a chaque état, la machine peut recevoir des entrées, génere des sorties et avance
jusqu’a I’état suivant.

4

a+ b+ /c+
a—7p
X ={a+, a-, b+, b-}; C c
Y={ct+, c-}; ) a-b-le b —

Figure 9 : Spécification en mode rafale et son implémentation a I’aide d’une porte de Muller

A titre d’exemple, la Figure 9 représente un exemple d’une spécification en mode rafale.
Cette spécification est plus concise que le STG, notamment quand la concurrence du systeme
est importante.

Des contraintes sur la spécification sont définies pour que le controleur fonctionne
correctement. D’abord, a chaque état donné, aucun changement des entrées ne peut etre
recouvert par d’autres changements puisque dans ce cas le comportement du controleur
pourrait etre ambigu. La deuxieme restriction est que chaque état a un point d’entrée unique,
ce qui simplifie la minimisation et garantit une implémentation sans aléa. Une derniere
restriction sur la spécification est qu’elle ne permet pas un changement d’état sans un
changement sur des entrées. Cela signifie que le systeme reste dans un état stable si aucune
entrée ne change. Ces restrictions distinguent cette méthode de spécification de la
spécification pilotée par événements, telle que celle développée par Davis [DCS93b].

Un outil de synthese appelé Minimalist [FNT99] a été développé pour prototyper cette
méthode. Minimalist prend en entrée une machine a états de type ASM, il génere et manipule
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efficacement les controleurs asynchrones [Dea92]. La spécification en mode rafale est
pratique pour décrire des systemes dont la taille est petite ou moyenne. Cependant, il est
difficile de décrire un grand systeme concurrent par cette méthode.

En conclusion, méme si elles produisent généralement des circuits efficaces et rapides, les
méthodes de synthese basées sur les graphes exigent souvent I’exploration complete de
I’espace d’états pour trouver tous les états accessibles. Par conséquent, le nombre d’états
accessibles de 1’espace d’états explose rapidement quand la complexité de la spécification
augmente. De plus, comme les spécifications avec ces approches sont en général au niveau
des signaux, 1’écriture est ardue et est sujette a des erreurs surtout si la taille du circuit a
concevoir est conséquente. Méme si les problemes d’affectation des états et de description des
choix des entrées sont maitrisés, le probleme de la production des circuits sans aléa reste
toujours un obstacle majeur a 1’utilisation pratique de ces méthodes.

1.2.2. Spécification basée sur les langages de haut niveau

Les méthodes de spécification de circuits asynchrones basées sur les langages présentent des
avantages tres importants. Depuis une premiere spécification de haut niveau jusqu’a un
niveau de description structurelle a grain fin, le circuit peut tre décrit en utilisant un méme
langage. Ceci offre une continuité sémantique entre tous les niveaux de description, y compris
les environnements de test et de vérification, et constitue donc un outil puissant pour faire de
I’exploration architecturale. Ainsi, les approches langages, en cachant les aspects liés a
I’implémentation, permettent d’étudier des architectures tout en programmant.

Les langages qui sont employés pour spécifier des circuits asynchrones incluent CSP[Hoa78],
Occam [May90], Tangram [BKR91], Balsa [BEd97] VHDL [Zhe98] et Verilog [BLa00].

Les langages de description de matériel comme VHDL et Verilog, actuellement supportés par
les outils commerciaux et largement adoptés par 1’industrie, fournissent un niveau
d’abstraction élevé et évitent de spécifier le séquencement des transitions de signaux.
Néanmoins, ils n’utilisent pas le concept de canal de communication. Il faut donc spécifier
des paquetages qui permettent au concepteur de définir la communication entre processus
concurrents, tel que présenté dans [RVR99].

Dans les langages dérivés du langage CSP, les processus concurrents communiquent par
passage de message via des canaux. Ceci offre au concepteur la facilité de décrire des blocs
fonctionnels asynchrones communiquant concurremment et séquentiellement entre eux.
Cependant, méme si de nombreux langages basés sur CSP sont largement utilisés pour
modéliser des circuits asynchrones, il n’existe pas aujourd’hui de réel consensus sur un
unique langage de spécification dédié a leur modélisation.

Nous présentons, par la suite, les plus importants langages de spécification de circuits
asynchrones utilisés a 1’heure actuelle. Nous abordons brievement contexte et outils de
synthese associés a ces langages.

Nous distinguons trois familles de langage :

v' Tangram et Balsa deux langages de spécification utilisant une représentation
intermédiaire a base de composants qui implémentent le protocole poignée-de-
main (§1.1.2.2) ;

v' CHP qui englobe le langage CHP proposé par Alain Martin et utilisé dans ’outil de
synthese de 'université de Caltech, et le CHP étendu utilisé dans I’outil TAST du
laboratoire TIMA ;
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v" Etenfin le langage VHDL, qui a été adapté aux circuits asynchrones et utilisé dans 1’outil
de synthese NCL[FBr96].

1.2.2.1. Les langages Tangram et Balsa

Tangram et Balsa sont des langages de description de haut niveau dédiés a la spécification de
circuits asynchrones. A chaque langage est associé un compilateur qui permet de traduire les
structures de spécification du circuit en des structures de composants “poignée de main”.

a) Le langage Tangram

Tangram est la seule méthode de conception de circuits asynchrones utilisée et développée
aujourd’hui par une société privée. En effet, Tangram est un systeme propriétaire de Philips
[BKR91] comprenant un langage de description de haut niveau (Tangram) et un compilateur
associé qui permet de traduire les structures de langage en des structures de composants
poignée-de-main.

La syntaxe de Tangram ressemble a celle des langages de programmation traditionnels tels
que C. Ce langage utilise les concepts de CSP et modélise des processus concurrents
communicant par passage de messages synchrones via des canaux de communication point a
point.

L’exemple de la Figure 10 décrit une affectation c¢ :=a+b, en Tangram et sa représentation en
format poignée-de-main.

int8 = type[0..255] Le canal i est ajouté lors de la 1
int9 = type[0..511] complication pour initialiser le

| systéme. @
(a?int8 & b?int8 & c!int9)

begin a
X,y : var int8
|

(@?x | | b?y); cl(x+y) b

end

Figure 10 : Spécification d’un exemple d’affectation en Tangram

Le comportement est initialisé par un signal de requéte sur le canal (i) connecté a composant
"*:" qui réalise le séquencement entre le composant de concurrence "llI" et celui du transfert
"—" La requéte est propagée aux variables x et y, qui récuperent de maniere concurrente les
valeurs sur les canaux (a) et (b). Les variables x et y affirment la réception des données, qui
sont traitées par l'additionneur. Le résultat est transmis via le composant de transfert "—" sur
le canal (c).

Le flot de synthese associé a Tagram dispose d’une bibliotheque de circuits de type poignée
de main que le compilateur cible. Actuellement, de nombreuses bibliotheques de ce type
existent, ce qui permet des implémentations avec différentes technologies cibles (cellules
standard CMOS, FPGA). Ces éléments de bibliotheque sont spécifiés et concus manuellement
a I’aide des méthodes STG ou en utilisant les étapes de la méthode de Caltech présentée
ultérieurement.
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Puisqu’il existe une correspondance entre les structures du langage et un circuit de type
poignée de main généré, le processus de compilation reste simple et entiecrement transparent
pour le concepteur : un changement progressif de la spécification a pour résultat un
changement prévisible de I’implémentation du circuit.

b) Meéthode Balsa

Balsa est un outil de synthese de circuits asynchrones développé par 1'université de
Manchester. Cet outil emprunte la fonction de compilation de Tangram, il traite des circuits
asynchrones spécifiés par le langage de haut niveau Balsa. Les structures du langage sont
mises en correspondance directe avec des composants communicants de type poignée de
main.

A I’instar du langage Tangram, le langage Balsa [BEd97, BEd0Oa] fait partie de la famille des
langages de programmation concurrents. Il se base sur des communications synchronisées sur
des canaux et un style de description parallele.

Breeze est le format intermédiaire du flot de synthese Balsa. Il integre une bibliotheque de
netlists qui définit le réseau de circuits "poignée de main", il renforce ainsi I’indépendance des
outils finaux par rapport aux outils frontaux.

Cette méthode de conception a été illustrée par la conception du microprocesseur Amulet3i
[BEdOOD].

1.2.2.2. Le langage CHP

Le langage CHP a été développé pour décrire des circuits asynchrones corrects en termes
d’hypotheses temporelles et de fonctionnalité. L’objectif est de préserver cette correction tout
au long des transformations appliquées. La nécessité de modéliser I’ensemble des contraintes

depuis le plus haut niveau a toutes les étapes du développement s’impose comme une
certitude, CHP inspire a devenir un langage idéal, rigoureux et complet.

a) CHP dans la méthode Caltech

La méthode de Caltech est universellement reconnue dans la communauté asynchrone comme
étant I’une des voies de développement asynchrone les plus probantes. Cette méthode repose
sur une description de haut niveau sous forme de processus concurrents communicants. Basée
sur le langage CSP [Hoa78], cette modélisation CHP [Mar90] garantit depuis le début du
développement jusqu’a la fin la préservation des clauses d’insensibilité aux délais imposées
par le modele : les processus dialoguent entre eux sans jamais faire d’hypothese concernant la
propagation des signaux le long des canaux.

Le principe de la méthode se présente comme suit: lors d’une premiere étape de
décomposition des processus, le but est de convertir chaque processus en processus
élémentaires de faible complexité. Cela permet de faire apparaitre la concurrence et
d’identifier les problemes d'arbitrage et de synchronisation. La deuxieme étape est
I’expansion des communications, elle concerne les actions de communication. Les protocoles
deux phases ou quatre phases peuvent étre indifféremment utilisés. Le code obtenu est
composé d'instructions d'affectation de signaux et d'instructions d'attente ou de test sur des
signaux. Enfin, la derniere étape est la construction des regles de production. A partir de ces
regles, une cellule CMOS a une sortie et plusieurs entrées est construite pour chaque signal.
La connexion de toutes ces cellules entre elles implémente le circuit.
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Si on considere l'exemple d’un élément de mémorisation, sa fonction est simplement de
copier une donnée d’un canal E sur un canal S. Sa spécification en CHP est : *[E?x ; S!x]

» SO
E
—» Buffer S_ack0
E_ack <

» S1

Figure 11 : Circuit asynchrone d’un buffer obtenu par la méthode Caltech

La Figure 11 présente le schéma obtenu apres application des différentes étapes de la
méthode.

La méthode de synthese de circuits asynchrones développée par Alain Martin a Caltech est
certainement une des plus performantes a I'heure actuelle. Un microprocesseur CAP [MAR
89] et un microprocesseur MiniMIPS[MLM97] ont été réalisés en utilisant cette méthode de
conception.

b) CHP dans le flot de synthese TAST

L’outil de synthese asynchrone TAST développé a TIMA est une généralisation de la
synthese de haut niveau. L’approche est multi-langage, elle permet d’accepter plusieurs
langages en entrée, tels que des HDL (en particulier VHDL), le langage CHP, et a terme des
langages comme system C. TAST repose sur la définition d’une forme synthétisable du
langage d’entrée CHP qui permet la modélisation et la synthese de machine a état de taille
importante, 1’outil permet par ailleurs de cibler différents styles de circuits. Le concepteur
peut ainsi évaluer les méthodes des implémentations asynchrones, micropipeline ou QDI, et
aussi synchrones a partir d’une spécification unique.

L’objectif du flot de conception TAST est d’allier ’avantage offert par une spécification en
langage de haut niveau (conception hiérarchique de circuits complexes) a 1’avantage d’une
spécification en graphes (facilité de la synthese). Les circuits dans TAST sont spécifiés en
langage de haut niveau dit CHP étendu. Cette spécification est compilée en graphes (réseaux
de Petri et graphes de flots de données). Celle-ci est utilisée par I’ensemble des outils intégrés
dans TAST.

Les performances du flot de synthese TAST ont été ilustrées par la conception et la
fabrication de deux microprocesseurs asynchrones : ASPRO-216 [RVR98] et MICA[ABRO1].
Le langage CHP fera I’objet d’une plus grande attention dans le chapitre 2.

1.2.2.3. Le langage VHDL dans la méthode NCL

Dans la méthode NCL "Null Convention Logic" [FBr96, LFS00], le langage utilisé est
VHDL, en fait le langage est adapté afin de modéliser les communications. Ces aspects sont
naturellement essentiels pour concevoir des circuits asynchrones. La méthode est une logique
propriétaire proposée et brevetée par Theseus Logic. Elle est basée sur 1’utilisation des portes
de Muller généralisées appelées aussi portes a seuil "threshold gates" (voir Figure 12). Les
données sont codées en 3 états (§1.1.2.2.b).
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La valeur ajoutée de cette méthode se situe au niveau de 1’optimisation logique et des
possibilités de projection technologique supérieures qu’offrent ces portes généralisées.

Entrées Sortie
N entrées { : Au moins M entrées valides 1
— Toutes les entrées sont nulles 0

Figure 12 : Fonctionnement d’une porte a seuil (M=<N)

Toutefois, le code VHDL tel qu’il est a ce stade ne peut étre simulé sans introduire la notion
de "rendez-vous". Pour pallier ce probleme, une nouvelle procédure, appelée "hysteresis",
dont la propriété est d’informer le simulateur sur les conditions a remplir pour produire
chaque sortie, est proposée. Les registres sont explicitement spécifiés dans le code afin de
réaliser des étages de pipeline.

Enfin, la génération des signaux d’acquittement, élément crucial des circuits asynchrones, doit
se faire a la main, c’est-a-dire en instanciant les fonctions logiques dans le code VHDL sans
garantie que les conditions d’acquittement sont correctement gérées. Ce point faible est
crucial dans la mesure ou la grande majorité des méthodologies de circuits asynchrones gerent
d’une maniere ou d’une autre les signaux d’acquittement selon des regles bien définies. Cela
représente souvent plus de travail que la partie combinatoire elle-méme.

La méthode NCL n’est pas basée, contrairement a Tangram, Balsa et Caltech, sur la
description des communications, mais sur une forme de communication simplifiée dans
laquelle le concepteur a la charge d’implémenter manuellement les acquittements selon le
modele souhaité. Il n’est nulle part possible de vérifier si la génération des signaux
d’acquittement est correcte ni qu’elle réalise le schéma de communication souhaité, ce qui
constitue I’inconvénient majeur de cette méthode.
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1.3. Verification de circuits asynchrones

Un circuit est considéré comme correct si les séquences d'opérations qu'il effectue sont
conformes au comportement prévu par le concepteur. Pour vérifier qu'un circuit est correct,
son comportement prévu doit d'abord étre exprimé d'une maniere non-ambigué, désignée sous
le nom de spécification. Puis un procédé bien défini peut alors etre exécuté pour déterminer si
ce circuit est conforme a ses spécifications. La simulation numérique est aujourd’hui la
méthode la plus couramment utilisée.

Quand le circuit et ses spécifications ont une base formelle, la vérification est apparentée a
une preuve mathématique d’un comportement correct du circuit. Une telle preuve est aussi
fiable qu'une simulation exhaustive, alors que les résultats obtenus par simulation de jeux de
tests démontrent simplement qu'un circuit répond d'une certaine maniere a un ensemble
spécifique de stimuli d'entrée. Malheureusement, la vérification formelle est complexe et ses
bases formelles sont méconnues des d'ingénieurs de matériel. En conséquence, le colit
commercial de la vérification formelle est souvent €élevé, rendant son utilisation peu répandue
comparée a la simulation.

L'introduction des méthodes formelles dans le flot de conception est motivée par un besoin de
correction et d'assurance plus élevée pour les concepteurs. Jusqu'ici, la simulation était le seul
moyen de vérification, et elle intervenait tard dans le processus de conception. Il est donc
d’un grand intérét de concevoir et de développer des méthodes formelles dédiées a la
conception asynchrone.

Les principaux travaux de recherche qui ont traité de la vérification formelle de circuits
asynchrones sont fortement li€s a deux caractéristiques :

v" en premier lieu les formalismes de spécification : orientés langages ou orientés graphes,

v' eten second lieu la modélisation du temps : circuits temporels ou insensibles aux délais.

Dans les paragraphes suivants, nous aborderons les outils les plus aboutis de vérification de
circuits asynchrones. Nous commengons par les outils dédiés a la vérification des circuits
asynchrones temporisés, qui peuvent dans certains cas concerner les circuits insensibles aux
délais. La vérification des circuits insensibles aux délais est présentée en deux sections selon
les niveaux de spécification.

1.3.1. Vérification formelle de circuits asynchrones temporisés

Le choix de vérifier des modeles temporisés est généralement motivé par le fait que le flot de
synthese associé integre les aspects de temporisation.

Un des principaux outils de vérification de circuits temporisés est 1’outil ATACS. 1l supporte
la synthese, 'analyse, et la vérification formelle [ZMMO3]. Les spécifications en entrée sont
principalement des conceptions décrites en langage VHDL, mais 1’outil admet aussi les
spécifications en STG de Petrify et les machines a état asynchrones. Les informations
concernant les contraintes sur les délais de n'importe quelle transition de signal sont données
explicitement. Elles sont utilisées le long du processus de conception pour les optimisations.

Les spécifications d’entrée sont compilées en une représentation interne en réseaux de Petri.
La vérification est alors effectuée sur cette représentation grace a des techniques de
vérification a base de BDD. Plusieurs propriétés sont vérifiées pendant 1'exploration de
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I'espace d'états comprenant des propriétés de stireté et 1’absence d’interblocage. Quand des
erreurs sont trouvées, une analyse sur le chemin conduisant a I'erreur est fournie.

L’outil OpenKronos dédié€ initialement a la vérification d'automates temporisés a été proposé
par Bozga et al [BIMO2] pour la vérification des circuits asynchrones temporisés. Dans ce
travail, la vérification consiste a affirmer que les circuits synthétisés, exprimés en STG, se
comportent correctement sachant que les délais sont compris entre deux bornes.

Cependant, dans ces approches de vérification, seuls des exemples petits ou de taille modérée
peuvent etre traités. La vérification des systemes temporisés fait face a des problemes sérieux
de complexité, et reste tres coliteuse. En revanche, notre travail reste a un niveau plus élevé
d’abstraction, et 1’on se restreint a des spécifications de circuits asynchrones insensibles aux
délais.

1.3.2. Vérification formelle de circuits insensibles aux délais

1.3.2.1. Verification formelle a bas niveau

A ce niveau, les différents travaux de vérification utilisent 1’approche symbolique de
vérification de modeles. En effet, les formalismes de spécification sont basés sur les
changements de valeurs d’un signal, c’est le cas des réseaux de Petri et des STG, il est alors
naturel de choisir une représentation symbolique qui est tres proche et par conséquent tres
adéquate. Un codage d’état symbolique est associé, permettant I’application des techniques de
vérification symbolique de modeles en utilisant les BDD [KCK95, RCP96, KKo0O1, BNeO1].

Parmi les principaux outils de vérification développés a I’heure actuelle pour la vérification de
circuits asynchrones exprimés a bas niveau, nous présentons brievement [’outil
Firemaps[Neg98] dédié a la vérification des circuits asynchrones décrits en format espaces de
processus, et ’outil Versify[Ro197] dédié, lui, a la vérification de circuits décrits en STG.

a) FIREMAPS

Firemaps est un outil de vérification, de conception et de test de circuits asynchrones ou
mixtes (synchrones-asynchrones). Il fournit des constructeurs directs pour des modeles de
circuit a temporisation relative au niveau porte, au niveau commutateur et au niveau cycle
d’horloge. Ces constructeurs servent pour la description du circuit asynchrone.

FIREMAPS permet la vérification formelle de diverses classes de circuits asynchrones
(insensibles aux délais, a délais relatifs, et méme des circuits synchrones a horloges multiples)
aux différents niveaux d’abstraction considérés et pour des combinaisons de ces niveaux.

Les systemes et les propriétés a vérifier sont définis dans le formalisme d’espaces de
processus. Cette approche permet la modélisation des circuits asynchrones insensibles aux
délais ou a délais relatifs du genre “un chemin dans un circuit est toujours plus long en temps
qu’un autre chemin”’[BNeO1]. Ce type de vérification présente un intérét particulier par
rapport aux approches basées sur des valeurs numériques pour les délais. En outre, il permet
de procéder a la vérification quand les délais sur les fils ne sont pas encore connus.

L’outil de vérification Firemaps est basé sur une approche de vérification symbolique, il se
sert en effet d’une bibliotheque riche de fonctionnalités pour la manipulation des BDD qui
servent a structurer et manipuler les fonctions booléennes.
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b) Versify

Versify est un outil pour la vérification de systemes insensibles aux délais. Il s’agit d’une
vérification de circuits décrits en STG dédiés a 1’outil Petrify[CKK97]. La vérification est
effectuée grace a des techniques symboliques de vérification de modeles|[RCP96].

La méthode de vérification est appelée vérification plate, elle consiste a calculer I’ensemble
des états accessibles en exploitant les techniques de BDD et en vérifiant la non-présence d’un
état d’erreur. Pour remédier au probleme d’explosion d’états en réduisant le nombre de
variables, Versify integre une méthode de vérification hiérarchique, dans laquelle on calcule
un circuit complexe, par abstraction de certaines portes internes. Alors pour un circuit C on
obtient un circuit Cx formé par plusieurs portes complexes. Apres avoir prouvé que Cx est
correct, le graphe d'état obtenu est projeté sur les signaux d'interface de chaque porte
complexe et pris comme environnement de cette porte. Vérifier que C est correct revient a
vérifier la correction de toutes les portes complexes séparément.

La continuité de ce travail est un outil appelé Transyt[Transyt]. Dans ce nouvel outil, la
vérification des propriétés temporelles est réalisée a travers une analyse symbolique
d’atteignabilité basée sur les BDD. En cas de systemes temporisés, la vérification est
effectuée itérativement. A partir du systeme fondamental non-temporisé, 1’outil insere
automatiquement des contraintes de temps jusqu’a ce que la vérification soit satisfaite, ou
qu’un contre-exemple temporisé soit trouvé. Transyt fournit une analyse en arriere, indiquant
entre autres les contraintes de temporisation que 1’outil a considérées pendant la vérification.

1.3.2.2. Verification formelle au niveau langage

Les principaux langages de spécification ayant fait 1’objet de travaux de recherches pour la
vérification de circuits asynchrones sont : Circal, Lotos et Promela.

Les premiers travaux de vérification incluent des expériences avec I’environnement Circal.
Les spécifications de circuits asynchrones sont modélisées avec le langage Circal. La preuve
est exécutée sur la composition parallele du systeme et des propriétés a vérifier, le tout
modélisé par des processus concurrents [CMi00]. A notre connaissance, cette voie, qui n’a été

appliquée qu’a des exemples tres réduits, a été abandonnée.

Les travaux de vérification de circuits asynchrones utilisant le langage LOTOS ont été initiés
par Yeol [YGiO1]. Il propose une modélisation de la spécification et de son implémentation
dans le langage LOTOS. La vérification consiste alors a vérifier par le biais de la boite a outil
CADP que I'implémentation est une réalisation correcte de la spécification.

LOTOS a été aussi choisi par He et Turner dans [HTuOO]. Ils proposent 1’utilisation du
formalisme DIL “Digital Logic in Lotos” pour la spécification, la vérification et le test des
circuits asynchrones. Les circuits asynchrones sont spécifiés en DIL, la vérification consiste a
évaluer des propriétés temporelles par I’environnement CADP[CADP].

Dans de récents travaux, Marc Joseph propose dans une premiere approche d’utiliser 1’outil
SPIN[Ho197]. Il suggere de modéliser les circuits asynchrones en Promela[Hol97], le
formalisme d’entrée de SPIN. On peut alors accéder aux performances de vérification de cet
outil. Dans une deuxieme approche, Joseph et Furey [JFuO2] proposent un nouveau
formalisme appelé DISP pour Delay-Insensitive Sequential Processes (Processus Séquentiels
insensibles aux délais). DISP est un langage de programmation structurée et parallele, mais
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sans variables de programme ni affectation. Les instructions de base sont semblables au
modele burst-mode utilisé par Nowick, ou les entrées et les sorties sont interprétées comme
des transitions de signal.

Les spécifications en DISP se composent d’un couple de blocs, 1’un décrivant le
comportement du circuit et [’autre le comportement de 1’environnement dans lequel il
fonctionnera. Les outils Petrify et di2pn sont employés pour valider et synthétiser
automatiquement les spécifications en DISP. L’outil di2pn sert a traduire les spécifications
DISP au format d’entrée de Petrify. A ce niveau 1’outil Versify se charge de la validation,
alors que I’outil Petrify, lui, traite de la synthese logique.

1.3.3.Discussion

L’absence de standardisation dans le domaine des circuits asynchrones et plus
particulierement 1’absence d’un langage ou d’un formalisme de spécification, justifie la
grande diversité des méthodes et des orientations de recherche. Cette absence pose, entre
autres, un probleme concernant la convergence de ces travaux.

Les travaux de vérification de circuits a bas niveau présentent 1’avantage d’une intégration
dans de réels flots de synthese asynchrone. Ces travaux profitent aussi des avantages des
représentations en BDD, mais malgré cela ils souffrent, comme pour la spécification et la
synthese, de problemes d’explosion d’états ; en effet les exemples traités restent de tailles
modérées.

L’inconvénient principal des travaux basés sur les langages est 1’absence de connexion aux
flots de conception de circuits asynchrones. En effet, les langages LOTOS, Circal et Promela
ne sont les entrées d’aucun flot de synthese produisant les primitives de synchronisation
spécifiques des circuits asynchrones. Concernant les travaux de Marc Josephs, on ne dispose
pas de références nous permettant d’évaluer leur aboutissement. Néanmoins, dans 1’approche
ou il propose d’utiliser DISP, di2pn et Petrify, le niveau d’abstraction est faible et les
exemples qui peuvent etre traités restent de tailles modérées.

Contrairement aux autres travaux, nos deux approches de vérification, que nous allons
développer dans la suite du manuscrit, présentent 1’avantage d’etre pleinement intégrées dans
le flot de conception asynchrone TAST. Elles présentent aussi une diversité dans les
techniques adoptées, en effet nos travaux de vérification integrent des techniques de
vérification symboliques et aussi des techniques énumératives. Enfin, la possibilité d’une
vérification a un niveau élevé d’abstraction est un net intérét de nos travaux, ce qui nous a
permis de vérifier des circuits asynchrones présentant un réel intérét.

-2



Chapitrel. Introduction et Etat de I’ Art

1.4. Objectif et plan du manuscrit

Objectifs

L’objectif premier de notre travail est d’intégrer les méthodes formelles dans le flot de
synthese asynchrone TAST. Dans ce flot, les spécifications initiales sont écrites dans le
langage CHP, elles sont interprétées en termes de réseaux de Pétri. L’étape de synthese,
effectuée sur ce format intermédiaire, exécute différentes étapes de décomposition et de
raffinement, selon le choix de 1’architecture cible : circuits micro-pipelines, quasi insensibles
aux délais, ou méme des circuits synchrones.

Nous avons, d’une part, proposé des approches pour la vérification formelle des circuits
asynchrones, et d’autre part, développé des prototypes ou environnements permettant
I’implémentation de ces approches.

Plan du manuscrit

Le chapitre 2 est consacré a la définition d’une sémantique en termes de systemes de
transitions étiquetées (STEE) pour le langage CHP. Il met en évidence tous les
constructeurs du langage CHP et leurs correspondants dans un format intermédiaire décrit
en STEE.

Le chapitre 3 présente en détail les approches de vérification que nous avons proposées : une
premiere approche basée sur un modele dit pseudo-synchrone et utilisant des méthodes
symboliques de parcours de 1’espace d’états, et une deuxieme approche basée sur un
modele purement asynchrone et utilisant des méthodes énumératives.

Le chapitre 4 est une évaluation de performances de ces deux méthodes de vérification. Il
met en évidences les difficultés rencontrées lors de la vérification d’un circuit de type
arbitre asynchrone, la difficulté principale est bien entendu le probleme de 1’explosion du
nombre d’états.

Le chapitre 5 présente 1’environnement de vérification CHP2IF, il met en évidence les
différentes techniques et algorithmes de réduction et d’abstraction que nous avons
réalisées.

Le chapitre 6 présente quelques études de cas que nous avons traitées grace aux prototypes
que nous avons développés. On y trouve aussi de breves descriptions des outils que nous
avons utilisés dans nos travaux.
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Chapitre2 Sémantiques pour le Langage CHP

2.1. Introduction

Les spécifications de circuits asynchrones que nous considérons sont décrites dans un langage
de spécification de haut niveau. Ceci permet une description expressive et adéquate du
fonctionnement global de systémes asynchrones complexes, modulaires et éventuellement
hiérarchiques. Ces circuits asynchrones sont constitués d’un ensemble de blocs fonctionnels
concurrents connectés par des canaux. Les canaux assurent une communication point-a-point
entre deux blocs ou entre un bloc et I’environnement du systeme. En conséquence, le langage
choisi pour décrire les circuits asynchrones devrait étre basé sur le concept de processus
concurrents, qui communiquent par diverses formes : passage de messages, affectations de
variables globales, files d’attente etc....

Comme il a ét¢ mentionné dans le chapitre précédent, plusieurs travaux de recherches ont été
menés dans le domaine de la spécification et de la synthése des circuits asynchrones. Dans
notre travail, nous nous intéressons a 1’environnement TAST[DFR02,RDR02], acronyme de
“TIMA Asynchronous Synthesis Tools”(Figure 13). TAST est un environnement dédi¢ a la
synthése asynchrone, et développé au sein du laboratoire TIMA par le groupe CIS du
Professeur Marc Renaudin.

Spécifications CHP

[ Réseaux de

Petri + DFG
o
Validation par Synthése
Simulation Asynchrone
VHDL VHDL "net list"
comportemental Asynchrone
‘
Outils standards | Simulateur Outils
de conception | de VHDL Back-end

circuit

Figure 13 : TAST : Flot de synthese asynchrone

Le langage CHP est le langage de spécification actuellement utilisé¢ dans I’outil TAST : c’est
une version enrichie du langage développé par Alain Martin a Caltech [Mar90]. Le Langage
CHP s’inspire du langage CSP[Hoa78, Ren00], introduit par Hoare pour décrire des systémes
paralleles sous forme de processus séquentiels communicants, et des commandes gardées de
Dijkstra [Dij76]. En effet, le circuit asynchrone est vu comme un ensemble de processus
communicants qui lisent a partir de ports d’entrée, exécutent un traitement, et enfin écrivent
sur des ports de sortie (Figure 14). Les extensions apportées au langage CHP, qui sont en
majorité empruntées au langage VHDL, répondent aux besoins de synthese et de simulation
asynchrone.
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Composant

—P Processus1

Ports > Ports de

d’entrée l l T sortie
Canaux

—> Processus2

Figure 14 : Structure générale d’une spécification en CHP

Comme il sera décrit plus précisément dans la suite de ce chapitre, syntaxiquement un
programme CHP est composé d’un ou de plusieurs composants interconnectés par des
canaux. Un composant noté “component” est composé :
v" d’une partie déclarative contenant la description des ports, des canaux ;
v' d’un ensemble de processus communicants via des canaux déclarés dans le
composant.
Un processus est lui aussi défini par une partie déclarative et une partie fonctionnelle qui

décrit le comportement souhaité.

2.2. La semantique du langage CHP en réseaux de Petri

Le modele utilisé comme base, pour les méthodes de représentation, de raffinement et de
génération de circuits asynchrones, est dérivé du modele de Réseau de Petri[Pet81]. En effet,
les réseaux de Petri sont particulierement adaptés a la mise en ceuvre des méthodes de
représentation des systemes ayant des comportements mixtes concurrents et séquentiels. Un
format intermédiaire n’est généralement pas lié€ a un langage en particulier, ce qui constitue
une force pour le flot de synthese asynchrone. Pour TAST, 1’adoption du format intermédiaire
permettrait facilement 1’extension de 1’outil en intégrant, en plus du langage CHP, d’autres
langages de description de circuits asynchrones.

Les concepts présentés dans ce travail sont traités de maniere plus élaborée dans [Din03],
nous nous contentons alors de présenter brievement les réseaux de Petri et le modele
particulier dédié a la synthese asynchrone. La modélisation en un réseau de Petri d’une
spécification CHP est illustrée a travers un exemple type : un arbitre asynchrone.

2.2.1. Réseau de Petri

Définition 1 (Réseau de Petri)
Un réseau de Petri, est un quadruplet (P, T, F, M,), ou :
* Pestun ensemble fini de places
e Testun ensemble fini de transitions
* Festla relation de transitions du réseau de Petri, F C (P X T) U(T X P)

* M, est le marquage initial
Le symbole e (respectivement t*) définit I’ensemble des places prédécesseurs (successeurs)

de la transition ¢. Tandis que le symbole ®p (respectivement pe) définit I’ensemble des
transitions prédécesseurs (successeurs) de la place p.
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Un marquage du réseau de Petri associe un nombre entier positif, représentant le nombre de
jetons, pour chaque place. Si un nombre k est associé a une place p, alors la place p est
marquée par k jetons.

La relation de transition F définit un ensemble de regles concernant le comportement du
réseau. Une transition est activée quand chaque place p € °f a au moins un jeton. Le réseau de
Petri passe d’un marquage a 1’autre par le franchissement d’une des transitions actives.
Quand une transition active ¢ est franchie, un jeton est supprimé de chaque place p € ¢ et un
autre est ajouté pour chaque place p € te.

Le réseau de Petri que nous considérons vérifie la propriété : a tout moment, chaque place
contient au plus une marque. Ce type de Réseau de Petri est appelé “sauf”’ ou ordinaire “safe
Petri nets” en anglais.

2.2.2. Combinaison de réseaux de Petri et des graphes de flot de
données

La forme intermédiaire intégrée dans le flot de synthese est un réseau de Petri surchargé par
les graphes de flot de données DFG pour “Data Flow Graph” en anglais [Din03]. Les DFG

sont des représentations graphiques qui décrivent les dépendances entre des opérateurs et des
données.

Définition 2 (DFG : graphes de flot de données)
Un graphe de flot de données G est un graphe orienté défini par le tuple G = (V,E,T), ou :

vV est I’ensemble des nceuds de G, V={v,,..,v,} . un nceud correspond 2 une
opération.

v T est ’ensemble des états terminaux, ce sont généralement des variables, ports ou des
constantes du programme.

v" E est I’ensemble des arcs orientés de G, E = {(v,.,vj) | v, € (VUT), v, € V}

Cette représentation qui combine les réseaux de Petri et les DFG, notée PN-DFG, permet la
modélisation du parallélisme de maniere concise. Les variables et les ports de la spécification
ainsi que les opérations sont représentés en compréhension, et non pas en extension, ce qui se
préte mieux a une représentation intermédiaire compréhensible.

La Figure 15 est une partie d’'un PN-DFG, I’action de communication est “E2 /x+Yy”’ exécutée
si la garde “x =y’ est vraie.

AN

E2 ! x+y

Figure 15 : exemple du format PN-DFG
Dans la sémantique d’exécution d’un réseau de Petri, les instructions sont associées aux

places et les conditions de propagation aux transitions. Une instruction associée a une place
est représentée par un DFG, elle peut étre une affectation, une opération arithmétique, une
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action de communication ou une expression plus compliquée. Une garde est une expression
booléenne, représentée elle aussi par un DFG. En plus des opérateurs arithmétiques, les
nceuds de ce DFG peuvent inclure des opérateurs de comparaison et 1’opérateur “probe”
chargé de tester la présence d’une communication sur un canal.

Tous les réseaux de Petri qu’on manipulera dans cette these sont des PN-DFG, aussi dans la
suite du manuscrit nous ne faisons pas de distinction entre un PN-DFG et un réseau de Petri.

2.2.3. Construction du réseau PN-DFG d’une spécification CHP

Une spécification en CHP est composée d’une partie structure de controle et d’une autre
partie flot de données. Le format PN-DFG est construit a partir de la spécification CHP de
manicre a conserver la séquentialité et le parallélisme des actions.

Par correspondance, chaque processus CHP est représenté par un PN-DFG. La modélisation
en réseau de Petri ne traite que les structures de contrdle, les dépendances de données sont
représentées par des DFG qui sont associés aux places et aux transitions du réseau de Petri.

La construction d’une représentation en format PN-FDG d’une spécification CHP prend en
considération toutes les structures du langage CHP. Cette traduction est enticrement définie

dans la these d’Anv hu[Din03] ; nous n’en donnons ici qu’une illustration.

2.2.3.1. Exemple type d’un arbitre asynchrone

Nous prenons pour exemple un arbitre asynchrone typique (Figure 16). Cet exemple nous
accompagne tout au long de la these.

2
° H*
2 Arbitre 2
X 4

Figure 16 : exemple type d’arbitre asynchrone.

Le circuit est caractérisé par quatre ports : un port de controle “C”, une entrée “E” et deux
sorties (S1, S2). Le port de controle est de type Multi Rail “MR[3][1]”, c’est-a-dire un seul
digit a (3) fils codé en 1 parmi 3. Notons que les aspects du langage CHP comme la structure
du langage, les types MR et les constructeurs du langage sont traités dans la section 2.3.2.

Le circuit se comporte de la manicre suivante : le signal de controle est lu, puis sa valeur est
affectée a la variable locale ctrl. Cette dernicre variable est testée par une structure de choix :
Sictrl = “001”, (= “0”[3]), Alors on lit E et on 1’écrit dans S1.
Sictrl = “010", (= “1”[3]), Alors on lit E et on I’écrit dans S2.
Sictrl = “100", (= “27[3]), Alors on lit E et on 1’écrit en parallele dans S1 et S2.

Dans la Figure 17, on présente respectivement la spécification en CHP du sélecteur et sa
représentation en termes de réseaux de Petri
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COMPONENT Selector

PORT ( E: in DR; C: in MR[3][1];
S1,S2: out DR)

begin

PROCESS main

PORT ( E: in DR; C: in MR[3][1];
S1,S2: out DR)

VARIABLE x : DR;

VARIABLE ctrl : MR[3][1];

trl ="2" [3]

E?x;

[C?ctrl;
@[ctrl
ctrl
ctrl

1;loop]
end;

“0”[3] => E?x; S1!x; break
“1”[3] => E?x; S2!x; break
“2"[3] => E?x; S1!x, S2!x; break

end;

Figure 17 : Spécification en CHP du sélecteur et sa représentation en réseaux de Petri

2.3. Semantique du langage CHP en systemes de
transitions étiquetées étendus

A partir de la sémantique opérationnelle du langage CHP, il est possible d'associer a tout
programme donné un systeme de transitions étiquetées, qui est en fait un ensemble d'états
muni d'une relation de transition. Ce STE modélise le comportement du programme, c’est-a-
dire, I'ensemble de toutes ses exécutions possibles. Les STE sont le modele de base pour
plusieurs outils de vérification de modeles par énumération de I’espace d’états [CADP,
Hol97].

Nous avons défini une sémantique des spécifications écrites en CHP en termes de systemes de
transitions étiquetées étendus «STEE». Un STEE est un automate en forme de systeme de
transitions étiquetées sur lequel nous ajoutons la possibilité de manipuler des données
(variables ou signaux). Les STEE servent de modeles intermédiaires entre des langages de
spécification comme CHP et les modeles de STE utilisés dans la vérification formelle. Le
modele de STEE que nous obtenons modélise exactement le méme comportement obtenu par
les réseaux de Pétri.

Le besoin d’une sémantique est motivé par la méthode de vérification formelle des circuits
asynchrones que nous avons développée et qui sera présentée dans la suite du manuscrit.

2.3.1. Systémes de transitions étiquetées étendus

Un systeme de transitions étiquetées étendu est généralement exprimé en deux parties : une
partie déclarative et une partie controle. La partie déclarative définit la structure et les
parametres caractérisant le systeme a modéliser. La partie contrdle est représentée par un
automate dont les transitions sont étiquetées par des actions, c’est-a-dire des instructions qui
décrivent le comportement du systeme. Nous commengons par présenter la notion de systeme
de transitions étiquetées, utile pour la compréhension de la sémantique des systemes de
transitions étiquetées étendus présentés par la suite.
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Définition 3 (STE : Systéme de Transitions Etiquetées)

Un systeme de transitions étiquetées S est un tuple S =(Q,A,T), ou :

v' Qest’ensemble des états de S,

v' A est I’ensemble des actions de S. Nous notons At I’ensemble AU {t} ol T est I’étiquette
représentant une action non observable,

v T est la relation de transition, T C Q x At x Q, elle constitue un ensemble de transitions
étiquetées. Une transition ¢ = (q,a,q') €T sera notée par ¢g——>¢q'; q, ¢  sont
respectivement les états source et destination et a est I’action associée a t.

Définition 4 (STEE : Systéme de Transitions Etiquetées Etendu)

Un systeme de transitions étiquetées étendu E est un n-uplet (D, X, S, G, Q, T) ou :

v D est un ensemble de types de données. Pour chaque type de D, nous supposons que 1’on
dispose d’un ensemble d’opérations ;

v" X est un ensemble de variables discretes typées. Exp[X] représente 1’ensemble des
expressions construites a partir de variables de X et d’opérations définies sur les types.
Nous notons par Gard[X] I’ensemble des expressions booléennes. Finalement, Rst/X]
I’ensemble des affectations aux variables de X ;

v' § est un ensemble de signaux typés. Les signaux permettent de rendre visibles &
I’extérieur du modele les valeurs des variables de ce modele ;

v G est un ensemble de portes de synchronisation typées. Deux processus échangent une
valeur de maniere synchrone, I’un écrivant et 1’autre lisant sur une méme porte. L’un des
processus exécute g/e (écriture de e € Exp[X] sur g), et I’autre exécute g?x (lecture sur g
et affectation de la variable x).

Nous notons par Sync[G,X ] , ’ensemble d’actions synchrones aux portes de G ;

v' Q est I’ensemble des états de contrdle ;

v TCQOx Gard[X] X Sync[G,X] X Rst[X] x Q est I’ensemble des transitions tel que :
chaque transition contient de facon optionnelle : une garde, une ou plusieurs affectations
de variables et une action de communication.

Ces STEE permettent de décrire le fonctionnement de systemes paralleles et asynchrones.
Pour les représenter, nous avons adopté le format intermédiaire IF [BFG00](§6.2.3.3), afin de
disposer de I’ensemble des outils qui prennent ce format en entrée [BFG99, BGMO1].

2.3.1.1. Séemantique opérationnelle d’'un systeme de transitions
etiquetees etendu représenté en IF

Dans la forme intermédiaire IF, la sémantique opérationnelle est completement définie en
termes de systemes de transitions étiquetées. Concretement, la sémantique consiste en un
ensemble de regles permettant de construire, a partir d’un programme IF, I’ensemble de tous
ses comportements, sous la forme d’un systeme de transitions étiquetées.

La sémantique d'exécution est indéterministe, a tout moment un processus IF est dans un
certain état et, suivant les évenements internes ou externes, il peut passer dans un autre. Le
processus se déroule d’une maniere totalement séquentielle en exécutant une transition a la
fois.

Les éléments permettant de construire une sémantique opérationnelle dans un STEE décrit en
IF sont les états, les transitions et les actions.
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a) Etat

Les états correspondent aux modes de fonctionnement des processus : a tout moment un
processus est dans un état et suivant les évenements internes ou externes qui se produisent, il
peut passer dans un nouvel état. Un état peut étre “initial”, c’est-a-dire que le processus peut
démarrer son exécution a partir de cet état.

b) Transition

Les processus évoluent d’un état a ’autre en exécutant des transitions. Elles comportent une
garde qui conditionne leur exécution et des affectations aux variables. Une transition
synchrone comporte un rendez-vous synchrone avec échanges de valeurs sur une porte
spécifiée.

¢) Action

Les actions élémentaires associées aux transitions sont des synchronisations et des
affectations. Les réceptions sur les ports d’entrée sont asynchrones, elles indiquent le signal
attendu et les parametres en réception. Les synchronisations comportent le nom de la porte
utilisée et une liste d’offres, respectivement émissions de valeurs d’expressions ou réceptions
de valeurs dans des variables. La aussi, une garde supplémentaire portant sur les valeurs
recues lors de la synchronisation peut encore contraindre sa réalisation. Finalement, les
affectations consistent soit a attribuer la valeur d’une expression a une variable, soit a remettre
la variable a une valeur initiale fixée.

Les programmes IF manipulés au sein de notre approche sont des systemes de transitions
étiquetées étendus avec commande gardée et ayant la forme :

from EtatDépart {if Condition} {sync ActionCom} {do Actions} to EtatArrivée

A partir de I’état “EtatDépart”, si la condition “Condition” est vraie on exécute 1’action de
communication “ActionCom” et les actions “Actions” pour enfin passer a 1’état
“EtatArrivée”.

d) Exemple

Dans I’exemple de Figure 18, le processus se trouve dans 1’état “e/~, une fois la condition
“Ctrl=2> vraie, il exécute I’action de synchronisation “E ?x” et passe a |’état “e2”.

Ctrl=2 / sync E ? x

Figure 18 : Une partie d’'un STEE en IF
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2.3.2. Construction du STEE correspondant a une spécification CHP

Dans ce paragraphe, nous décrivons en détail notre modele de représentation de la sémantique
du langage CHP en termes de systemes de transitions étiquetées étendus. La construction du
STEE est effectuée de maniere compositionnelle, c’est-a-dire qu’un composant CHP est
représenté par un systeme IF, et que chaque processus CHP est traduit en un processus IF.

La construction du systeme IF a partir d’une spécification CHP est présentée en quatre parties
principales :
v Nous commengons par présenter la structure du programme CHP,
v nous continuons par la définition d’une sémantique opérationnelle des différentes
instructions et structures de composition,
v' ensuite on aborde la traduction des types et des variables,
v' finalement on traite les aspects de communication.

2.3.2.1. Structure du programme CHP

La structure globale d’une spécification CHP consiste en un ou plusieurs composants, chaque
composant est un ensemble de processus concurrents qui communiquent a travers des canaux.

a) Composant

Chaque composant “component” CHP est traduit en un systeme “system” IF et de méme,
chaque processus “process” CHP est traduit en un processus “process” IF. Le tableau ci-
dessous nous montre les correspondances entre les différents éléments des composants des
deux formalismes.

Spécification en CHP

Programme IF

COMPONENT systeme_id

/

PORT
( 11,12, ..., : IN Type ;

-- Fin Partie déclaration

SYSTEM systéme._id ;
TYPE

GATE
(11, 12, ..., : Type; /* Input */

END;
/* Fin Partie déclaration */
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Begin

- - Le corps d'un ou de plusieurs
processus concurrents,
Process_1

/* Le corps d'un ou de plusieurs
processus concurrents */
Process_1

Process_i

N . Process_i
end systeme_id -

b) Processus

C’est dans le corps du processus qu’est décrit le comportement de la spécification ainsi que
les différentes actions de communications avec les autres processus ou 1’environnement. Le
bloc d’instructions décrivant le comportement du processus est traduit en un ensemble d’états
et de transitions suivant les regles de construction définies par la suite.

Spécification en CHP Programme IF
PROCESS Process_id PROCESS Process_id ;
PORT
( 11,12, ..., : IN Type ;

......... /
01,02, ..., :OUT Type;
......... )
VARIABLE v1, v2 TYPE; VAR v1,v2, ... . TYPE;
begin State
[ S1,...,5i; S, ... state +
--- Si est une suite d’instructions.
1 transition
end transition +

Les ports d’un processus CHP sont déclarés en IF dans la partie déclarative du composant. En
effet, en IF tous les ports sont déclarés dans un seul endroit au début du systeme. Par
conséquent, pour chaque port déclaré au niveau d’un processus CHP : on vérifie la présence
de ce port dans la partie déclarative du systeme IF, s’il n’est pas présent, on I’ajoute.
Concernant les variables locales, elles sont traduites au méme niveau dans le systeme IF.

¢) Synchronisation

Sémantique des rendez-vous en CHP

La communication par rendez-vous en CHP est totalement point a point, elle ne peut se faire
qu’entre deux processus distincts (ou un processus et I’environnement). Par exemple on ne
peut pas écrire a partir d’un port une donnée sur un canal, et cette donnée est récupérée par
plus d’un processus concurrent. La synchronisation est alors implicite, il suffit de déclarer les
canaux, qui doivent avoir le méme nom que les ports reliés a ces canaux.

La sémantique de synchronisation dans IF

Comme en CHP, la communication en IF est par rendez-vous. Mais contrairement 2 CHP, une
expression de synchronisation explicite décrit comment les processus communiquent de
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maniere synchrone les uns avec les autres par I’intermédiaire des portes de synchronisation.
Une telle expression est construite a partir des identificateurs de processus en utilisant
I’opérateur binaire de composition parallele avec synchronisation sur un ensemble de portes.

Pour établir une synchronisation entre deux processus P1 et P2 sur un ensemble de portes GO,
... Gn, on dispose de trois opérateurs de synchronisation :

v La construction P1 | [ GO, ... Gn ] | P2 dénote le comportement qui exécute P1 et P2
en parallele. La synchronisation et la communication entre P1 et P2 s’effectuent
uniquement par rendez-vous sur les portes { GO, ... Gn }. Lorsqu’un des processus veut
exécuter une transition étiquetée par une porte Gi, il doit attendre que 1’autre puisse faire
autant. Lorsque le rendez-vous est possible, les deux processus exécutent simultanément
une méme transition étiquetée par la porte G ; puis ils reprennent chacun leur exécution.

v Le deuxieme opérateur “P1 | | | P2” exprime 1’absence de synchronisation, les deux
processus sont exécutés de maniere totalement indépendante.

v Le dernier opérateur “P1 | | P2” exprime la synchronisation sur toutes les portes, les
deux processus sont exécutés de maniere synchronisée.

Construction de I’expression de synchronisation

La déclaration des canaux en CHP est remplacée en IF par une expression de synchronisation.
Il faut parcourir I’ensemble des processus présents et identifier les ports de synchronisation
avec les processus restants.

Exemple : Prenons comme exemple les en-tétes des processus et la représentation
schématique de la Figure 19.

PROCESS Proc1
PORT ( A, B:IN type; C: OUT type);

PROCESS Proc2
PORT (C: IN type; A : OUT type);

PROCESS Proc3
PORT (B : OUT type );

Figure 19 : Exemple de synchronisation

Pour I’exemple de la Figure 19, nous pouvons utiliser les formes de synchronisation suivantes :
y

Procl |[ A,B,C]| (Proc2 | | | Proc3)
ou

Proc2 |[ A,C]| (Procl |[B]| Proc3)
ou

Proc3 |[B]| (Procl |[ A,C]| Proc2)

La formulation de synchronisation “Procl | [X,Y] | Proc2” signifie que le processus Procl est
synchronisé avec le processus Proc2 sur les ports de communication X et Y. L’expression

-35-



Chapitre2 Sémantiques pour le Langage CHP

Procl| | | Proc2 exprime I’absence de synchronisation, alors que Proc1 | | Proc2 synchronise
les deux processus sur I’ensemble des ports existants dans le systeme.

On remarque que IF ne se préoccupe pas du sens de la communication, mais cela ne change
en rien la sémantique d’exécution du systeme.

Dans le cas général, pour «n» processus concurrents, on sélectionne un processus qui est en
communication avec les n-1 autres processus par le biais de la totalité de ses ports.
L’opération est répétée pour les processus restants, il faut prendre soin de ne pas répéter un
canal déja utilis€ comme synchronisation.

- -~

ensemble de \
processus /

Figure 20 : Généralisation de la synchronisation a n processus concurrents
D’ou I’expression de synchronisation :
Proc-i |[ pl,p2 ... pn ]| ( synchronisation de I’ensemble restant )

La génération automatique de I’expression de synchronisation est implémentée grace a un
algorithme récursif qui effectue le parcours des en-tétes de tous les processus, détermine les
ports et les opérateurs de synchronisation entre les différents processus et construit comme
expliqué auparavant I’expression de synchronisation. Notons que ce travail doit etre réalisé a
la fin de I’étape d’analyse du programme CHP pour permettre la synchronisation des
nouveaux processus générés au moment de la compilation avec I’ensemble des processus
existant a I’origine. Ces nouveaux processus sont généralement générés pour la traduction du
parallélisme interne a un processus CHP.

2.3.2.2. Controle et structures

Dans ce paragraphe, on traite de la modélisation des structures de contrdle du langage CHP en
termes de STEE. Dans ce qui suit, les symboles Gi expriment des gardes et les Si symbolisent
des ensembles d’instructions.

a) Structure de commande gardée

Une garde dans le langage CHP est une expression booléenne, elle est associée a la transition
dans le cas de la modélisation en réseaux de Petri.

Généralement, une garde est suivie par une instruction ou un bloc d’instructions. Tant que la
garde est fausse, on attend. Une fois qu’elle devient vraie, on exécute I’instruction ou les
instructions correspondantes, elle est aussi utilisée dans les structures de choix qui seront
présentées par la suite.

Dans la modélisation en STEE, la garde est reproduite sur la transition du STEE, la suite des
instructions ne serait exécutée qu’apres le franchissement de cette garde.
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Spécification en CHP

Programme IF

G->5

fromeiif GdoStoej;
/* Traduction de S en IF %/

Figure 21 : Opérateur de commande gardée

b) Opérateur de séquentialité

Deux instructions ou blocs d’instructions S1 et S2 sont en séquence si S2 ne peut commencer
qu’apres la fin de S1, la séquentialité s’écrit : S1 ; S2. Pour décrire cet opérateur en STEE on

distingue

trois cas :

v" Le premier cas est le cas général, la séquentialité entre deux blocs d’instructions (S1 et S2)
est traduite en deux blocs de STEE successifs séparés par un état ;

v Dans le deuxieme cas, S1 et S2 sont de simples affectations (ou S1 est une simple
affectation et S2 une liste de simples affectations), la séquentialité est traduite en STEE
par une séquence de simples affectations sur une méme transition ;

v" Enfin, S1 peut &tre une action de communication alors que S2 est une liste de simples
affectations. Dans ce cas aussi la séquentialité est traduite par une action de
communication suivie par une séquence de simples affectations sur la méme transition.

(T34

Dans les deux derniers cas, S1 et S2 sont séparées par une virgule “,”, qui signifie I’opérateur

de séquentialité en STEE, a la place du point-virgule

6,9
5«

Spécification en CHP

Programme IF

S1

; S2

Casl : cas général
fromeidoSltoej;
from ej do S2 to ek ;

Cas2: 51 et S2 sont de simples affectations
from ei do S1,S2 to €j ;

Cas3 : S1 est une action de communication et S2 une

simple affectation

from ei sync S1 do S2 to ¢j ;

Cas2

Cas3

Figure 22 : Opérateur de séquentialité
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¢) Opérateur de parallélisme
A TDintérieur d’un processus CHP, la concurrence entre deux instructions ou blocs

[I3R4]

d’instructions est exprimée par I’opérateur “,”. Dans un systtme STEE, on ne peut pas
exprimer de la concurrence a l’intérieur d’un processus. Les processus sont en effet
séquentiels et ne peuvent contenir des opérateurs de mise en parallele. On peut toutefois
obtenir le méme résultat en utilisant de nouveaux processus concurrents.

Par exemple, pour exprimer en IF la concurrence entre [S1 , S2], on ajoute un nouveau
processus comp décrivant le comportement de S2 et une expression de synchronisation pour
synchroniser le nouveau processus sur le processus original. Comme décrits dans la Figure
23 : les comportements S1 et S2 s’exécutent en parallele, ils sont synchronisés sur les

ports (init_c et end_c).

Spécification en CHP Programme IF

sync /* synchronisation sur les portes : init_c et end_c. %/
P |[init_c, end_c]| (comp)
end ;
Process P
from ei sync init_c to ej ; /* démarrer le processus Comp
S1,S2 S1 /* traduction de S1 en IF %/
from ek sync end_c to el ; /*synchro. avec Comp

I from em sync init_c to en ; /*synchro. avec P
b S2 /traduction de S2 en IF */ !
! _from en sync end_c to ep ; /*synchro. avecP !

__ process P __
.5
@ — processcomp —
Expression de synchronisation .
sync_init_c
sync “71 " sync init_c
efd |. [init_c, end_c] | comp e syne end_¢
’ S1
© "
sync end_
i

Figure 23 : Opérateur de parallelisme.
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d) Opérateur de répétition

En CHP, pour exprimer une boucle d’une ou de plusieurs instructions, il suffit de terminer par

’opérateur “loop”. Pour reproduire ce méme schéma en IF, on distingue deux cas :

v" le cas d’une simple instruction et la on revient au méme état,

v" le second cas, s’il y a une boucle sur tout un bloc d’instructions, alors tous les états finaux
sont reliés a I’état initial.

Spécification en CHP Programme IF

Casl : S est atomique :
fromeidoStoei;

[S;loop ] Cas2 : S est une suite d’instructions :
fromei ...
- -traduction de S en IF
toei;
el Cas2
i ()
> |

(o) S

Figure 24 : Opérateur de répétition

e) Structure de sélection

Le langage CHP offre deux types de structure de choix gardée : la structure déterministe (@)
et la structure non déterministe (@@). Dans le cas d’une structure déterministe, tant
qu’aucune garde n’est vraie, on attend. Dés qu’une garde et une seule est vraie, on exécute
I’instruction correspondante. Dans le cas d’une structure de choix indéterministe, tant
qu’aucune garde n’est vraie, on attend. Des qu’une ou plusieurs gardes deviennent vraies, un
tirage aléatoire d’une garde parmi I’ensemble des gardes vraies est effectué et 1’instruction
correspondante a cette garde est ensuite exécutée.

Dans les deux cas, la structure de choix résultante en IF est une structure indéterministe
puisque IF n’offre qu’une seule forme de choix.

Spécification en CHP Programme IF

Q@[
G1 => S1; loop
G2 => S2; loop

Gn => Sn ; break from ei if (Gn) doSn to ek ;
] from ej to ei;

fromei if (G1) doS1toej;
from ei if (G2) do S2to ej ;
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Gn/Sn

Figure 25 : Structure de répétition avec commandes gardées.

Comme on le voit dans la Figure 25, a I'intérieur d’une structure de choix on peut avoir des
opérateurs de répétition. Dans ce cas, on boucle sur le bloc d’instruction en testant a chaque
fois ’ensemble des gardes. On dispose de la commande break pour sortir de la boucle.

En CHP, c’est le concepteur qui est en charge d’assurer I’exclusion mutuelle entre gardes
dans le cas d’utilisation d’une structure déterministe, car ces contraintes ne sont pas vérifiées
par le compilateur CHP. Cette tache de vérification sera traitée dans le chapitre 5.

2.3.2.3. Types et variables

a) Les types

Le CHP possede un grand nombre de types différents. Tous ces types sont basés sur le type
principal appelé MR “Multi Rails”.
MR[B] : type Multi-Rails avec une base B. Il est conforme a un codage “1 parmi B”
MR[B][L] : un type vecteur de L éléments de type Multi-Rails dans une base B. Une
variable de ce type peut représenter un nombre entre 0 et (B* - 1).

A la base de ces deux types, d’autres types génériques sont définis :

BIT : représente un nombre binaire. — équivalent a MR[2]

BOOLEAN : représente une valeur booléenne. — équivalent a MR[2]

DR : type de double rail. — équivalent a MR[2]

DR[L] : type de I’ élément de type double-rails. — équivalent a MR[2][L]

SMR[ b ][ m ] : vecteur multi-rails signé dans la base b.

INTEGER [max] : représente un entier allant de 0 a max. — équivalent a MR[2][L]
(L est le plus petit nombre entier supérieur ou égal a Log2[Max+1])

SR : représente un seul rail, sert uniquement pour la synchronisation. — équivalent
a MR[1]

DN N N NN

<

Dans un premier temps, nous ne nous intéressons pas a la maniere dont les communications
sont réalisées, mais seulement a la valeur des variables. C’est-a-dire, qu’on se situe a un
niveau d’abstraction dans lequel les actions de communications sont considérées comme
atomiques, et s’exécutent d’une maniere synchronisée par un mécanisme de poignée de main.
Nous avons donc converti chaque type CHP en un intervalle de valeurs entieres.
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Exemple :
Revenons a notre exemple d’arbitre, la figure suivante présente la traduction d’une des parties
déclaratives de I’exemple.

Spécification en CHP Programme IF

TYPE
MR o0
(E:INDR; —= §e Pt
C: IN MR[3][1] ; GATE
S1,52: OUT DR) E(MR_2_1) ; /*IN PASSIVE */
C(MR_3_1); /*IN PASSIVE */
S1(MR_2_1), S2(MR_2_1) ; /* OUT ACTIVE */

b) Les variables :

En termes de variables, le langage CHP ne dispose que des variables locales, en effetiln’y a
pas de possibilité de déclaration de variables globales. Les variables locales a un processus
CHP sont traduites en variables IF locales elles aussi au processus.

Certaines variables locales a un processus CHP sont amenées a étre globalisées en IF. Cette
tache concerne les variables d’un processus qui a été éclaté, afin de traduire les actions
concurrentes internes a ce processus. Ces variables sont évidemment indexées par le nom du
processus pour permettre leur identification.

¢) Les opérations associées aux différents types

La majeure partie des opérateurs en CHP a leur correspondant en IF, et dans certains cas elle a
les mémes identificateurs. Alors, la traduction des expressions se fait en substituant les
opérateurs CHP par les opérateurs de IF.

Certains opérateurs binaires a connotation logique (xor, nand...) sont présents dans le CHP,
mais n’existent pas en IF. Pour les constantes, on peut calculer selon I’opérateur la nouvelle
valeur a utiliser. Par contre pour les variables, on ne peut pas le faire directement. Toutefois,
IF permet de créer son propre type permettant d’utiliser des fonctions personnelles créées en
C. Il est donc possible de réaliser toutes les opérations.

Spécification en CHP

Programme IF

Opérateurs unaires
not | + | neg

Opérateurs binaires
or[and [ =|/=[<[>][<=[>=]+]
-1 * 1/ | mod

Affectation

Opérations logiques
Xor, Nand

Opérateurs unaires
not | + | -

Opérateurs binaires
or|and |=|<>|<|>]|<=|>=|+|-

L1/ 1%

Affectation

N'existe pas
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2.3.2.4. Communication

La synchronisation en CHP est implicite, il suffit de déclarer les canaux, qui ont les mémes
noms que les ports auxquels ils sont connectés. En IF c’est différent, la synchronisation est
explicite : une expression de synchronisation décrit les communications entre les différents
processus et les ports de synchronisation.

Les lignes de déclaration des canaux sont remplacées par une expression de synchronisation.
La construction de cette expression a été développée dans la Section 2.3.2.1.

On ajoute dans la traduction des commentaires, par exemple : (Input, et Output), afin de
distinguer les ports d’entrées et de sorties dans le systeme IF.

a) Actions de communication

La communication est établie via des canaux, ils portent le méme nom (identificateur) que les
ports communicants des deux processus, ce qui garantit la correspondance entre les ports et
les canaux. Les échanges de données a travers un canal sont directionnelles : de I'émetteur au
récepteur. L'émetteur (ou le récepteur) est appelé actif s'il est l'initiateur de la communication,
sinon il est passif. Cette notion d'initiateur de communication est utilisée, plus loin (§c), pour
expliquer la traduction de 1'opérateur probe.

Par défaut, 1'émetteur est considéré comme actif, et le récepteur passif. Les mots clés
"passive" et "active" associés a la déclaration des ports permettent d'imposer l'initiateur de la
communication.

Processus_2 Processus_2

B<B%B—

Figure 26 : Communications entre processus

Spécification en CHP Programme IF
E ?x from e0 sync E ?x toel;
S lexp from e0 sync S lexp to el ;
Lecture d’un canal : E ?x, ou E est un port d’entrée et x une variable interne.

Ecriture sur un canal : S lexp, ou S est un port de sortie et exp peut etre une expression au
format Data Flow Graph (§2.2.2) ou une variable interne.

. sync E ex . sync Slx

Figure 27 : Actions de Communication

b) Expansion des communications

Le long du processus de synthese asynchrone, les actions de communications sont amenées a
etre raffinées. En effet, une des étapes de la synthese asynchrone est I’expansion de la
communication. Cette étape d’expansion explicite la maniere dont les processus
communiquent entre eux, elle consiste en premier lieu a choisir un protocole pour décrire les
différentes phases de communication. Le protocole le plus souvent utilisé est le protocole
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N

quatre phases, il est également nommé RZ comme Retour a Zéro. Ce protocole de
communication entre un émetteur et un récepteur est implémenté grace au mécanisme de
hand shake en quatre phases :
Le récepteur détecte une nouvelle donnée, effectue le traitement et génere le signal
d’acquittement. (2) I’émetteur détecte le signal d’acquittement et invalide la donnée. (3) le
récepteur détecte 1’état d’invalidité des données et désactive le signal d’acquittement. Enfin
(4) I’émetteur détecte 1’état d’invalidité de I’acquittement, il émet une nouvelle donnée si
elle est disponible. (voir I’exemple de la Figure 28).

i O
c ;ill \ // \\

MR[3][1] A2

\
o/

Figure 28 : Protocole 4 phases dans un canal de communication asynchrone

Lors des différentes étapes du protocole, il est important de choisir un bon codage pour les
données afin d’exprimer la validité des données, le codage des requétes et des acquittements.
Pour ce faire, le codage DI (Delay insensitive ou insensible au délai) est largement adopté, il
s’agit d’'un codage de type MR (multi rail). C’est un codage (1) parmi (n). Pour (n) bits de
données, on prévoit (2n) fils plus (1) fil d’acquittement, une donnée invalide est codée par la
valeur (0) partout (voir chapitrel).

Exemple du codage DI :

Prenons un port A d’un circuit asynchrone en CHP, on suppose que A est de type MR[2] [2],
A:INMR[2][2](A a2 digits de 2 fils)

|valeurs| 0.0 [ 1.0 0.1 | 1.1

J —

A - 1 |1
'

— 010

Figure 29 : Exemple de codage en DI

—_ OO
—O—=|O

Si A="0.0"[ 2] alors, A(0)=1, A(1)=0, A(2)=1 et A(3) =0. En d’autres termes
A="0101".

En IF comme on 1’a vu, les actions de communication sont instantanées, elles s’exécutent de
facon atomique. Afin d’avoir une représentation de la spécification CHP apres expansion de
la communication, nous proposons une présentation de ce mécanisme en réalisant
explicitement 1’action de communication par une partie d’un systeme de transitions étiquetées
en s’inspirant du protocole quatre phases décrit ci-dessus. Il est important de noter que les
ports sont remplacés par des variables et qu’on crée de nouvelles variables pour décrire le
comportement des acquittements nécessaires au déroulement de la synchronisation. Pour
chaque port, on dispose de : une variable d’acquittement et une variable de donnée qui sert
aussi pour la synchronisation (voir Figure 28).
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Cette traduction permet de construire une deuxieme représentation des spécifications écrites
en CHP, a un niveau d’abstraction moins élevé que le précédent puisqu’il s’agit de la
spécification apres expansion des communications. En construisant ce nouveau STEE décrit
en IF, on peut alors valider le protocole de communication et traduire directement 1'opérateur
"Probe" décrit ci-apres.

La traduction est ilustrée sur I’exemple de I’arbitre asynchrone, on choisit une communication
entres les deux ports E et S1, ’'un émettant un x sur un port, et I’autre le réceptionnant.

Action de lecture (E ? x)

Les figures : Figure 30.a, .b et .c représentent respectivement : 1’action de lecture avant
I’expansion des communications, en réseau de Petri et apres expansion des communications
en STEE. L’implémentation d’une action de lecture nécessite I’introduction d’une nouvelle
place Ti et d’un nouveau signal d’acquittement Ea.

(E="01" Or E="10")

O
(17) x<<E

(E="01” or E="10")
x :=E; Ea:=’0’;
E?x Ea <= ‘0’ ;
E="00" /
E= "00" Ea:="1;
Figure 30.a Figure 30b Figure 30.c

Figure 30 : L’expansion d’une action de lecture “E ?x”

Action d’écriture (S1! x)

Les figures b.4, b.5 et b.6 représentent respectivement : 1’action d’écriture avant 1’expansion
des communications, en réseau de Petri et apres expansion des communications en STEE.
L’implémentation d’une action d’écriture nécessite 1’introduction de deux nouvelles places
Til et Ti2 et d’un nouveau signal d’acquittement Sa.

@ s
@ Sa=0’

S11x G S$<="00";
Sa=‘“1

Figure 31.a Figure 31.b Figure 31.c

Figure 31 : L’expansion d’une action d’écriture “S!x”
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¢) Opérateur probe “#”

Dans certains cas, les concepteurs de circuits asynchrones désirent savoir si une
communication est préte a étre exécutée. Cette fonctionnalité est assurée par le biais d’un
opérateur appelé "probe". Cet opérateur s’applique a un port de communication. Il teste la
présence d’une donnée sur le canal concerné si ce port est en réception, ou la possibilité
d’envoyer une donnée si le port est en émission. Comme cet opérateur n’existe pas en IF, il
faut le simuler en générant de nouvelles actions.

@[A# => A?x; break]

Il est intéressant de remarquer qu’une communication en CHP ne peut se faire qu’entre deux
processus. Cela permet d’utiliser une seule variable globale booléenne quel que soit le type de
communication pour exprimer 1’attente dans le protocole poignée de main.

A_Probe =0

La valeur de cette variable exprime qu’une communication peut ou non étre établie. Les
processus communicant avec un processus utilisant 1’opérateur probe doivent changer les
actions de communication mettant en jeu ce port. La variable globale doit etre affectée a un

(1) juste avant la communication, puis remise a zéro (0) lorsque la communication se
termine.

Dans d’une action de communication, seul le processus connecté au canal actif est I’initiateur
de la communication. Cette régle garantie I’absence de conflit sur la variable A_Probe.

Si un port A est interrogé par un opérateur probe alors I’action d’écriture A !x est étendue de
la maniere suivante :

A_Probe:=1 A'!x, A_Probe:=0

Figure 32 : Etendre une action d’écriture “Al!x”

L’action de lecture A ?x est elle aussi étendue :

A_Probe:=1 A?x, A_Probe:=0

Figure 33 : Etendre une action de lecture “A?x”
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Apres transformations des actions de communication concernées par un opérateur probe, nous
pouvons alors utiliser une garde qui teste la variable A_Probe a la place de 1’opérateur probe

(#) quel que soit le sens de la communication.

Spécification en CHP

Programme IF

[ A# =>S]

from ei if A_Probe to el ;
/ * Traduction de Sen IF. */

if A_Probe

Figure 34 : Traduction de I’opérateur probe (#)
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Chapitre3 Approches de Veérification

3.1. Introduction

L’objectif de notre travail étant d’intégrer les méthodes formelles dans le flot de synthese de
circuits asynchrones, nous allons présenter dans ce chapitre les approches proposées pour
I’introduction des méthodes de vérification formelle dans le flot de synthese TAST. Les
circuits asynchrones a vérifier sont exprimés initialement dans le langage de spécification
CHP, ensuite traduits en forme intermédiaire appelée PN-DFG[Din03] basée sur les réseaux
de Petri et les graphes de dépendance des données.

Une premiere approche a été de proposer une méthodologie de vérification utilisant les outils
industriels existants de vérification de circuits. Cette approche est basée sur un modele de
représentation dit pseudo-synchrone en utilisant les techniques de vérification symbolique de
modeles “symbolic model checking” en anglais.

Constatant que cette premiere approche nécessite une modélisation a un niveau d’abstraction
inférieur (apres expansion des communications), et que nous introduisons une horloge fictive
pour rendre visibles les cycles d’exécution, nous avons développé une deuxieme approche qui
se veut purement asynchrone. Dans cette approche, les spécifications initiales sont modélisées
en termes de systemes de transitions étendues pour ensuite étre vérifiées par des méthodes de
model checking énumératives. Cette alternative consiste alors a utiliser des formalismes et
outils de vérification issus du domaine de la validation de logiciel, et notamment des systemes
distribués, dont le modele d’exécution est similaire a celui des circuits asynchrones.

Spécifications CHP

e Y E—
Réseaux de Programmes IF Programmes IF
Petri - DFG sans expansion des aprés expansion

communications des communications

\ /

STE :Systémes
de Transitions

VHDL Pseudo-synchrone
avec Expansion des
communications

e

* Etiquetées
Vérificateur symbolique Vérificateur énumératif
de Modéles de Modéles
\\ //
Contraintes Formalisation de
d'environnement propriétés temporelles

Figure 35 : Approches de vérification de circuits asynchrones

La Figure 35 présente les deux approches de vérification qui seront développées en détail
dans la suite de ce chapitre.
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3.2. Premiere approche : Modélisation pseudo-synchrone
et verification symbolique

L’approche de vérification consiste a considérer 1’utilisation d’outils industriels existants pour
vérifier les descriptions de circuits asynchrones. Pour ce faire, nous avons développé un flot
de vérification formelle permettant 1’acces a des outils de vérification, tels que
FormalCheck[Bell], VIS[Bra95], RuleBase[BBE97], etc...

Dans la suite de cette partie, nous allons présenter cette méthode de vérification basée sur un
modele que nous avons appelé pseudo-synchrone en utilisant des techniques de vérification
symbolique de modeles. Notons que dans le reste du manuscrit nous ne considérons que le
langage VHDLI[IEOOa], un langage de description de circuits standardisé IEEE. Ce langage
est supposé connu du lecteur.

Dans cette approche, nous intervenons a deux niveaux différents dans le processus de
synthése asynchrone :

v" Une premiere étape de vérification consiste en une validation de la spécification
initiale du circuit asynchrone écrite en CHP, et ce par la construction d’un programme
VHDL correspondant au programme CHP initial et (ou) au réseau de Petri
intermédiaire, ensuite I’application d’une méthodologie de vérification utilisant des
outils de vérification symboliques sur la description résultante qui est en VHDL ;

v Dans une autre étape, nous vérifions la préservation de certaines propriétés logiques
du circuit asynchrone apres synthese par rapport a sa spécification initiale traduite en
VHDL.

La figure suivante présente le flot de vérification qui constitue cette premiere approche de
vérification.

Flot de vérification
formelle

Flot de conception

Spécifications CHP asynchrone

i v

RdP - DFG

/ ___________________ T~

; Synthese
RdP sans expansion y
L asynchrone
des communications

v v

VHDL Pseudo-synchrone Contraintes VHDL ni o | |
Modéle comportemental d'environnement ead polie !
i 1
___________________ i
Vérificateur ‘Kﬁ Circuit
de Modéles B | Asynchrone

Figure 36 : Approche de vérification pseudo-synchrone

Nous commencerons par une description générale de la méthode, suivie par un bref rappel des
techniques de vérification symbolique pour aider a la compréhension de la méthode de
vérification. Enfin, nous présenterons les différentes étapes de vérification : traduction,
modélisation et vérification de propriétés temporelles [BBD02, BBDO03].
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3.2.1. Description de la méthode

Le principe fondamental dans cette approche est de considérer le réseau de Petri comme une
machine d’états finis (voir paragraphe 3.2.2.1), ou le marquage représente 1’état courant, et ou
I’on passe d’un état a un autre en changeant de marquage. La construction a partir du réseau
de Petri d’une représentation en forme de machine d’états finis décrite en un langage de
description de matériel HDL nous permet de procéder a un processus de vérification formelle
en utilisant des outils industriels efficaces de vérification de modeles.

Ces outils de vérification sont dédiés a la vérification de circuits numériques clockés, ils
prennent en entrée des descriptions écrites en langages HDL. (VHDLI[IEOOa], Verilog
[IEEO1], ...). Ces descriptions doivent étre conformes a certaines normes d’écriture. Par
conséquent dans un flot de conception, un passage du Petri net vers une description HDL
(VHDL dans notre cas) est nécessaire pour pouvoir appliquer certains outils de vérification de
circuits numériques.

L’objectif est de proposer une sémantique en VHDL équivalente a ce que serait la simulation
en réseaux de Petri en utilisant la sémantique de simulation de VHDL. La méthode proposée
pour réaliser ce passage est décrite par un algorithme de traduction, qui parcourt le réseau de
Petri (places et transitions) pour produire un VHDL respectant la sémantique des
constructions en termes de concurrence et de séquentialité.

Tous les concepts du réseau de Petri peuvent trouver rapidement leurs correspondants en
VHDL sauf le canal. L’absence de cette notion de canal de communication en VHDL rend
impossible 1’expression directe des actions de communication, il est alors nécessaire
d’expliciter le protocole de déroulement de ces actions. L’expansion de la communication est
réalisée grace au mécanisme de poignée de main. Une fois I’expansion de la communication
faite, on obtient un réseau de Petri dont les instructions associées aux places ne sont que de
simples affectations. Le réseau de Petri obtenu apres expansion des communications est
automatiquement traduit en VHDL pour les besoins de vérification formelle.

La description en VHDL obtenue par traduction est destinée a étre soumise a un outil de
vérification symbolique. Généralement ces outils sont dédiés a la vérification de circuits
synchrones, une étape de pseudo-synchronisation est alors nécessaire pour pouvoir utiliser de
tels outils. Cette étape consiste a ajouter une horloge fictive qui rend visibles les différents
cycles de simulation du circuit (cycles delta en VHDL). L’ajout de cette horloge nous
permettra d’accéder a des outils de vérification puissants (FormalCheck, VIS ...).

3.2.2. Techniques de vérification symbolique de modeles

Les méthodes symboliques peuvent etre appliquées pour modéliser et vérifier toutes sortes de
systemes. Elles consistent a ne pas énumérer des ensembles d’états, comme c’est le cas des
méthodes énumératives qui seront présentées plus loin, mais a représenter ces ensembles a
I’aide de formules. Dans le cas d’un systeme d’états finis, il est extrémement fréquent qu’un
état du systeme soit codé au moyen d’un ensemble fini de variables booléennes, ou variables
d’états. C’est le cas, plus particulierement des circuits, ou le systeme peut étre codé par des
variables booléennes. Tout ensemble d’états est alors représentable par une formule.
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Comme toute technique de vérification formelle, les méthodes symboliques dépendent
nécessairement du modele de description, nous allons alors présenter bricvement un des
modeles de représentation utilisés dans les méthodes symboliques ainsi que les principes de la
vérification symbolique[Deh93, Mad90].

3.2.2.1. Modele de machine d’éetats finis

Le modele le plus largement adopté pour la vérification formelle est celui des Machines
d’Etats Finis, (FSM pour Finite State Machine). Dans une FSM, il y a un nombre fini d’états,
et chaque état a des transitions vers z€ro, un ou plusieurs états. Les €tats qui ne possedent pas
de transitions sont appelés états finaux.

Définition 5 (Machine d’états finis)

Une machine d’états finis est un n-uplet M = <X,O,S, sO,F,,F0>, ou:
X est un ensemble fini de symboles d’entrée,

O est un ensemble fini de symboles de sortie,

S est un ensemble fini d’états,

s, est I’état initial de la machine d’états finis M, s, € S,

F,: X xS — S représente la fonction de transition de M,

F, : X xS — O représente la fonction de sortie de M,

AN NI N N NN

Les machines d’états finis que nous adopterons sont déterministes, c’est-a-dire que la fonction
de transition F, associe pour chaque couple appartenant a (X x S) une valeur unique dans S.
Elles sont conformes a la machine de Mealy[Mea55], le changement d’état s’opere suite au
changement de valeurs de symboles d’entrée, la fonction de transition est alors exécutée et
I’état successeur est atteint.

Une échelle discrete de temps est généralement associée a une machine d’états finis, a tout
instant, une machine d’états finis M se trouve dans une configuration, par exemple a 1’état
initial s, M est dans la configuration initiale, et on dit alors qu’a I’instant "0" M est a 1’état
initial.

3.2.2.2. Représentation symbolique d’'une machine d’états finis

La représentation symbolique d’une machine d’états finis est basée sur la logique
propositionnelle, elle permet de manipuler des ensembles arbitraires d’états d’'une machine
sous forme de formule logique. L’avantage d’une telle représentation est que la taille d’une
formule n’est pas nécessairement liée au nombre d’états qui la satisfont, et que 1’on peut ainsi
représenter et calculer des ensembles gigantesques d’états.

Les machines d’états finis ont tout d’abord été représentées par des Diagrammes de Décision
Binaire (BDD “Binary Decision Diagrams” en anglais) [Bry86, Bry92]. Dans le but de
remédier au probleme de 1’explosion d’états en nombre de variables, d’autres approches de
codage et de parcours des F'SMs ont été proposées : les techniques de SAT [BCC99], le
parcours logarithmique [Kuk96].

a) Représentation symbolique d’une machine d’états finis

La représentation symbolique d’une machine d’états finis M consiste a coder les fonctions de
transition et de sortie en une représentation symbolique a bases des BDD par exemple.
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La machine M est alors définie par le n-uplet M = <X ,O,5.F, F,, X0> , 0ol :

v' X, O et S sont respectivement 1’ensemble des variables d’entrée, de sortie et d’état.
v F,:IB™ x IB" — IB" est la fonction de transition, felle que, m=1X1, n=ISI ;

v F,:IB"x IB"— IB* est la fonction de sortie, telle que, k=10 ;

V' x, est la fonction caractéristique de 1’état initial de la machine d’états finis M,

b) Parcours symbolique d’une machine d’états finis

Le modele symbolique d’une FSM sert de point de départ dans les outils actuels de
vérification symbolique de modeles. Le parcours symbolique d’une machine d’états M est
effectué a I’aide de la fonction de transition. Le calcul des successeurs d’un ensemble d’états
E est appelé image de E par la fonction de transition F, de M.

Sachant que M contient un nombre fini d’états, lorsque 1’ensemble de départ du parcours est
la fonction caractéristique de 1’€tat initial, I’application itérative du calcul d’image converge
vers un ensemble d’états a partir duquel aucun nouvel état n’est atteint, ce qu’on appelle
point fixe. Cet ensemble est I’ensemble des états atteignables de M.

3.2.2.3. Application a la vérification

La description du systeme a vérifier étant modélisée par des machines d’états finis
symboliques, les spécifications attendues du systeme sont elles aussi exprimées en formules
logiques. Ce type de vérification est appelé vérification symbolique de modeles. Le processus
de vérification consiste a déterminer si le systtme symbolique décrit en machine d’états finis
satisfait un ensemble de spécifications de bon comportement.

L’évaluation de la satisfaisabilité d’une formule logique P sur une machine d’états finis
symbolique M, revient a évaluer la formule M |= P, qui signifie que la formule logique P est
satisfaite par M. Cette évaluation est réalisée grace a deux types d’algorithmes :

v' La vérification en avant consiste a appliquer de maniere itérative la fonction de transition
F,..en commencant par la fonction caractéristique de I’état initial ). Le calcul s’arrete si
au moins un état atteint ne satisfait pas P, ou si ’ensemble des états atteignables a été
parcouru. Dans le cas ou I’ensemble des états atteignables aurait été parcouru sans que P
n’ait été faux, alors M I= P.

v’ La vérification en arriére concerne généralement la vérification des propriétés de siiretés.
Elle part de ’ensemble des états qui vérifient — P et applique de facon itérative la fonction
pré-image, duale de la fonction de transition, jusqu’a calculer le plus petit point fixe. Si
I’état initial ne se trouve pas parmi I’ensemble des états résultant, alors M |= P.

3.2.2.4. Expression de propriétées

Le comportement souhaité pour un systeme est exprimé par un ensemble de propriétés. Ces
propriétés sont d’une maniere classique [Lam77] distinguées en deux catégories qui font
chacune appel a des techniques différentes de vérification.

v' Les propriétés de stireté (safety en anglais) qui expriment que quelque chose de mauvais
ne se produit jamais. Un exemple type d’une propriété de suireté est I’exclusion mutuelle.

v' Les propriétés de vivacité (liveness en anglais) qui expriment que quelque chose de bon
finira par arriver, par exemple I’absence de famine.
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Ces propriétés sont exprimées par des formules logiques écrites dans des langages dits
“langages temporels”. Les langages temporels sont des extensions de la logique classique par
des opérateurs modaux permettant de construire des formules dont I’interprétation en un
certain nceud de 1’arbre dépend des interprétations dans les autres nceuds.

Le comportement d’un systeme peut etre modélisé soit par un ensemble de séquences soit par

un ensemble d’arbres, par conséquent on distingue deux sémantiques pour les langages

temporels, linéaire et arborescente :

v Logiques linéaires comme LTL[Lam80] et PTL[MPn92], qui permettent d’exprimer des
propriétés portant sur les états d’un chemin d’exécution du systeme.

v" Arborescente comme CTL[CEmS81] et CTL*[CES83], permettant d’exprimer des
propriétés portant sur les arbres d’exécution du systeme.

La logique linéaire et arborescente CTL*

La logique temporelle CTL* est une extension de la logique CTL (Computation Tree Logic en
anglais). CTL* exprime aussi bien des comportements arborescents que linéaires. Cette
logique est particulierement adaptée a la spécification de circuits numériques et elle nous
permettra de comprendre les propriétés exprimées dans le paragraphe 3.2.4.2.

Définition 6 (La logique temporelle CTL*)
La logique temporelle CTL* contient des formules sur les états ¢ et des formules sur chemins
¥ ayant la syntaxe suivante :

¢:=pl-¢ ¢ rep, | EG

Gu=¢[-0 |9 A9, | X9, |9UI,
ou p est une proposition atomique, E dénote le quantificateur existentiel sur les chemins, X est
I’opérateur “neXt” et U est I’opérateur “Until”.

Soit M un modele d’exécution, e = (eye,, ..., e, ...)E IB" un chemin d’états, s un état, P un
prédicat exprimé sur X U S U O et f un prédicat, une formule de chemin ou d’état.

Le chemin e satisfait p, el= p, si et seulement si P est vrai a I’état ¢, ;

e,l= Xf'si et seulement si le successeur direct de e, satisfait f. (<= ¢,|=f) ;
el=f,Uf,sietseulementsidk=0tel que ¢, l=f,et Vi:0<i<k: ¢l=f;

s|= Ef si et seulement s’il existe un chemin e = (s, ...) commencant par s tel que el=f;
el= Ffsi et seulement si 3 i= 0 tel que ¢;,I=f; ou Ff=true Uf;

el= Gfsietseulementsi Viz0: ¢/l=f; ouGf= - F=f;

AN NI NI NN

L’opérateur A4 est déduit des opérateurs primitifs définis ci-dessus :
v sl= Af'si et seulement si pour tout chemin e = (s, ...) commengant par s, el=f;

3.2.3. Traduction du Petri net vers VHDL

3.2.3.1. Représentation d’un réseau de Petri dans le flot TAST

Les réseaux de Petri que nous considérons sont constitués de nceuds hétérogenes : des places
ou sont rattachées les actions et des transitions dont le franchissement est conditionné par des
gardes (Figure 37). Afin de traduire fidelement le réseau de Petri en VHDL, nous
commencons par présenter les parametres caractéristiques associés aux places et aux
transitions, pour les prendre en compte lors du processus de traduction.
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Chaque place est caractérisée par les €léments suivants :

id : identificateur

det : le choix est déterministe ou pas,
action : action a exécuter,

nbr_pt : nombre de transitions d’entrée,
trans : les transitions de destination.

Une place P est alors structurée comme suit : P(id, det, action, nbr_pt) — trans

La place P3 de la Figure 37 est caractérisée par : un identificateur id = 3, une action d’écriture
action = S1 !x, une transition d’entrée 73 et une transition de sortie 73.

Chaque transition est caractérisée par les €léments suivants :

id : identificateur

cond : condition a satisfaire,

boucle : elle forme une boucle vers une place qui la précede ou pas,
nbr_pt : nombre de places d’entrées,

places : les places de destination.

Une transition T est structurée comme suit : T(id, cond, boucle, nbr pt) — places

La transition 73 de la Figure 37 est caractérisée par : un identificateur id = 3, une condition
cond = true, une place d’entrée P2 et deux places de sortie P3, P4.

13

s11x(p3) (P4)s2 x
TS5
Figure 37 : Exemple de réseau de Petri manipulé dans le flot TAST

3.2.3.2. Sous-VHDL pour la verification formelle

Il existe un certain nombre de propositions de sous-ensembles VHDL pour la vérification
formelle [DOd93, Deh93, Deh96], qui s’appuient sur la sémantique de simulation. Pour ces
restrictions du langage, la sémantique de simulation est modélisable par une machine d’états
fini FSM[DumO3].

Du point de vue de la synthese, des sous-ensembles ont été proposés, pour lesquels il est
possible d’associer a chaque primitive retenue une réalisation matérielle assurant la méme
fonctionnalité. Le sous-ensemble de VHDL pour la synthese a été standardisé IEEE[IEOOD] et
les outils de vérification prennent en entrée une restriction de ce sous-ensemble. Ces
restrictions permettent de garantir que toutes les mémoires qui sont écrites sont synchronisées
sur le méme front d’horloge.

Les principales restrictions pour 1’écriture de descriptions VHDL dédiées a la vérification

formelle sont :

v" Il existe une seule horloge globale

v Absence d’éléments mémorisants (les latches) autres que les bascules synchronisées sur
front d’horloge.

v" Les fonctions de résolution ne sont pas permises dans certains outils de vérification
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v Les STD-ULOGIC sont ramenés a des bits. Les outils de vérification formelle ne peuvent
prendre en charge, dans le meilleur des cas, plus de 4 valeurs pour un signal

Les objets de type entier ou naturel sont convertis en leur représentation bit-vector.

Les instructions after sont ignorées dans la synthese, par contre refusées pour la
vérification

AN

3.2.3.3. Passage du réseau de Petri vers un modele vérifiable en VHDL

Le comportement que 1’on désire observer dans 1’exécution d’un réseau de Petri est
I’évolution du marquage des places. La traduction du réseau de Pétri est réalisée autour des
deux concepts : place et de transition. Lorsqu’une place est marquée par jeton, 1’action qui lui
est associée est alors exécutée. Les transitions décrivent 1’évolution du marquage.

Un réseau de Petri est traduit en VHDL par un processus synchronisé par le front montant de
I’horloge fictive. Un signal de «reset» permet de le réinitialiser. Les places sont traduites par
des signaux affectés lors du franchissement des transitions, lesquelles sont exprimées par des
instructions conditionnelles d’affectation.

a) Traduction d’une place

La place est représentée par un signal booléen. Le jeton est dans la place, donc elle est active
et le signal vaut frue, sinon la place n’est pas active et le signal vaut false.

Réseau de Petri Programme en VHDL

@ actions

if Pi then
-- traduction en VHDL des actions

Un signal VHDL est calculé une fois par cycle de simulation. Aussi, I’introduction d’une
horloge fictive et la représentation d’une place par un signal chargé sur condition de front de
cette horloge permet d’observer le changement de marquage, et donc le comportement du
réseau de Petri.

b) Traduction d’une transition

Pour chaque transition 77 correspond un code VHDL qui exprime : si les places entrantes de
la transition 77 sont activées et les places sortantes sont désactivées, et que la condition Gi
associée a Ti est vraie, alors on désactive les places entrantes et on active les places sortantes.

Réseau de Petri Programme en VHDL

if (Gi and (Pio and ... Pin) ) then
Pip <= false ; ... Pin <= false ;
Pog <= true; ... Pom<=true;
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¢) Traduction des gardes et des actions

Les gardes et les actions sont issues du langage CHP. Sachant que les instructions de CHP
sont inspirées de VHDL, les gardes et les actions sont généralement en correspondance
directe avec les expressions et les instructions de VHDL.

Notons quand méme qu’il existe des aspects propres a CHP qui doivent étre pris en compte.
Les opérations qui manipulent les types MR sont implémentées dans une bibliotheque appelée
TAL “TAST Asynchronous Library” [Rig02], elles prennent généralement comme parametres
la base et le digit caractérisant le type MR. Ces informations sont conservées lors de la
compilation pour paramétrer les appels d’opérations de la bibliotheque.

Réseau de Petri Programme en VHDL

CTRL[OO] — ”1”[3] if (CTRL =“010” and P9) then

Py) s1<="0"[2] if (P8_1) then S1 <="00";

La traduction des actions de communications est expliquée dans le paragraphe 3.2.3.5.

d) Séquentialité

Deux places qui se succedent expriment une séquentialité entre les actions associées a ces
places. En VHDL, le signal associé a la place suivante n’est activé qu’apres la fin de I’action
sur la place précédente et la désactivation du signal qui lui est associé. Les actions s’exécutent
alors de maniere séquentielle, a des fronts d’horloge fictive successifs.

Réseau de Petri Programme en VHDL

e al if P1 then - traduire en VHDL al
Ti Gi if (Gi and (P1and not P2 ) then
P1 <= false ; P> <= true ;
a2 if P> then - traduire en VHDL a2

e) Concurrence

Une concurrence est modélisée en réseaux de Petri par plusieurs places succédant a une méme
transition. En VHDL, il suffit d’appliquer la procédure de traduction d’une transition
expliquée plus haut.

Toutefois, la concurrence de CHP ne se traduit pas fidelement en VHDL. Les branches
concurrentes évoluent de maniere asynchrone, et il est habituel de considérer comme des
exécutions distinctes tous les entrelacements des instructions des branches concurrentes. En
VHDL, les affectations concurrentes s’exécutent simultanément. Notre traduction réalise une
réduction de pré-ordre, pour laquelle il est nécessaire de s’assurer de 1’indépendance entre ces
affectations concurrentes (§3.3.7).
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Notons en outre que nous affectons des signaux et non des variables dans les processus. Dans
la mesure ou les signaux affectés sont distints, I'ordre d'écriture des affectations n'influe pas

sur le résulat.

Réseau de Petri Programme en VHDL
if (Gi and Po) then
Po <= false; P1 <=true; ... Pn<=true;
G @ traduction en VHDL des places et leurs
i o i actions

f) Structure de choix

En réseaux de Petri, les choix peuvent €tre déterministes ou indéterministes, en VHDL la
branche alternative correspondant a la premiere transition valide est exécutée.

Réseau de Petri Programme en VHDL

if (G1 and Po) then

Po <= false ; P1 <=true;
elsif (Gn and Po) then

Po <= false ; Pn <= true;

traduction en VHDL des places et leurs
actions

g) Structure de répétition
Une boucle est exprimée en réseaux de Petri par un retour de transition vers une précédente
place. En VHDL, il suffit de réactiver le signal associé a cette place.

Réseau de Petri Programme en VHDL
RdP if (Gf and Pf) then
Pf <= false ; Pi<=true;

Tf Gf

3.2.3.4. Algorithme de traduction

Un composant CHP est exprimé en plusieurs réseaux de Petri communicants, la traduction en
VHDL de ce composant consiste a associer pour chaque réseau de Petri un processus VHDL.

La traduction automatique d’un réseau de Petri en VHDL est développée par 1’algorithme de
la Figure 38. Concretement, en premiere étape on effectue une analyse de la partie déclarative,
pour extraire les types, les variables et les ports. Chacun de ces éléments est traduit selon les
parametres du type de base MR “Multi Rail”. Généralement un MR est traduit en un Bit-
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Vector, les aspects d’interface sont aussi pris en compte (Input et Output). Vient ensuite la
traduction de la partie contrdle. Le réseau de Petri est alors analysé place par place et
transition par transition, et la on distingue deux types de places: les places avec
communication, c’est-a-dire des places qui implémentent le mécanisme de communication
poignée de main soit en lecture ou en écriture, et des places atomiques avec de simples
affectations. Ces actions de communication, comme ce sera expliqué par la suite, doivent étre
expansées, nous obtenons alors un réseau de Petri plus gros, qui sera traduit par application de
I’algorithme, conformément a la sémantique de traduction défini auparavant (§3.2.3.3).

Début
Pour chague Réseau de Petri

Traduction de la partie déclaration
Parcourir la partie déclarative pour extraire les types, variables et ports.
Traduire en premier temps les types. La variable ou le port est déclaré
ensuite selon son type et (ou) ses parametres (Base et Digit).

Parcourir le réseau de Petri global (places et transitions)
Si (place Pi) Alors
Si (place est atomique) Alors
associer un signal Pi a la place ;
Ajouter : if Pi then action(Pi) , ... end if ;
-- action(Pi) : actions associées a la place.
Sinon (la place exprime une attente ou de la communication)
Put_Com () ;
Fin Si

Si (transition Ti) Alors
Ajouter :
if (And[cond(Ti), places_in(Ti) , not(places_out(Ti))])
-- cond(T1i) : condition associée a la transition Ti.
Places_in(Ti) = false ; -- places_in(T1i) : places entrantes en Ti.
Places_out(Ti) = true ; -- places_out(Ti) : places sortantes.
End if ;
Fin SI
Fin du parcours.
Fin

Put_com ()

Implémente I'expansion des actions de communications a effectuer,
dans notre cas la lecture ou I'écriture, Read ? Ou Write !. L'expansion
est implémentée soit par insertion du Petri net, correspondant a cette
action, dans le Petri net global, soit par la traduction directe en
VHDL de I'action de communication.

Figure 38 : Algorithme de traduction de réseau de Petri en VHDL
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3.2.3.5. Traduction des communications

Dans cette approche de vérification, I’expansion de la communication est nécessaire. En effet,
toute place du réseau de Petri contenant une action de communication doit €tre expansée en
accord avec le protocole de communication a quatre phases. Cela signifie que pour chaque
action de communication nous obtenons une partie d’un réseau de Petri comme présentée en
détail dans le chapitre précédent. Cette partie remplace la place correspondante (voir Figure
39 et Figure 40 ).

L’expansion des communications introduit I’expansion des ports d’interfacage des différents
processus en requétes, données et acquittement. Le comportement de certains de ces éléments
est indépendant du temps, c’est-a-dire qu’ils s’exécutent a des instants indéterminés. Alors
pour chaque partie du réseau de Petri générée pour les besoins de I’expansion d’une action de
lecture ou d’écriture, nous avons besoin de modéliser le comportement des signaux ajoutés
(les acquittements).

Dans le cas des communications internes a un composant, les actions de communications
entre processus se synchronisent automatiquement, une lecture (écriture) sur un port est
synchronisée avec une écriture (lecture) sur le méme port. Il n’y a alors pas besoin de
modéliser le comportement des signaux (données ou acquittements).

3.2.3.6. Exemple : Traduction de I’arbitre asynchrone

La traduction automatique de la représentation intermédiaire en réseau de Petri de 1’arbitre
asynchrone est un programme VHDL fidele a la spécification initiale. La source de ce
programme est présentée ci-dessous. Notons que certains commentaires ont ét€ ajoutés

manuellement pour les besoins de la compréhension.

Réseau de Petri de 1’Arbitre Programme VHDL de I’ Arbitre
COMPONENT Arbiter

port E : in BD passive MR[2][1] ;
port C : in BD passive MR[3][1] ;
port S1, S2 : out BD active MR[2][1] ;

entity Arbiter_Ent is

port( C: in bit_vector(2 downto 0) ;
E : in bit_vector(4 downto 0) ;
S1 : out bit_vector(1 downto 0) ;
S2 : out bit_vector(1 downto 0) ;
C_a:outbit; E_a:outbit;
S1_a:inbit; S2_a:in bit;
clk, rst : in bit) ;

end Arbiter_Ent;

process MAIN
port C : in BD passive MR[3][1] ;
port E : in BD passive MR[2][1] ;

port S1, 52 : out BD active MR[2][1] ; architecture Arbiter_a of Arbiter Ent is

signal X : bit_vector(1 downto 0) ;

signal CTRL : bit_vector(2 downto 0) ;

signal PO, P9, P7, P8, P1, P5, P6, P2, P3, P4, P0_1, P0_2, P7
P7 2,P8.1,P8 2,P51,P52,P6 1,P62,P21,P2 2,P3 1
P3.2,P4.1,P4 2 :boolean ;

variable X : MR[2][1] ;

_1,
variable CTRL : MR[3][1] ;

7

T14 (14, CTRL[0..0] = “0” [3], 0, 1) => P7
P7 (7, 0, E[0..0] 2X[0..0], 1) => T13
T13 (13, TRUE, 0, 1) => P8

begin
T1 (1, TRUE, 0, 0) => PO Eroc'eSS(de rst)
/ o1 ? _ egin
?8 Egl %R%(})E%] .1)C=T>R II;éO“O], 2= 10 if (rst="0") then - bloc d'initialisation
7 . 4 M Sl <=1100//; 82 <=1100/r , C_a <= /1/;
P2 O, 0 skip, 1) =TI 110 2 E_a<="1"; PO<=true;

elsif clk’event and clk="1" then
- - un wait sur I'horloge fictive
if P8 then S1 <=X;endif;
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P8 (8, 0, S1[0..0] 1X[0..0], 1) => T15 ... - - débuter I'action d’écriture sur la place P8
T15 (15, TRUE, 0, 1) =>P1 ... - - les mémes instructions pour P6, P3 et P4
P1 (1, 0, skip, 3) => T2 if P7 1thenX<=E; E_ a<="0";end if;
T2 (2, TRUE, 1, 1) => PO - - débuter l'action d’écriture E ?x sur la place P7
T10 (10, CTRL[0..0] = “1” [3],0,1) =>P5 | - - laplace P7 est expansée
P5 (5, 0, E[0..0] ?X[0..0], 1) => T9 if (E="00") and P7_1) then P7_2 <=true ; P7_1 <= false ;
T9 (9, TRUE, 0, 1) => P6 - - La requéte est désactivée
P6 (6, 0, S2[0..0] 1X[0..0], 1) => T11 if P7_2then E_a <=‘1"; end if ;
T11 (11, TRUE, 0, 1) => P1 - - acquitter la poignée-de-mains,
T4 (4, CTRL[0..0] = “2” [3],0,1) => P2 if (P7_2) then P8 <= true ; P7_2 <= false ; end if ;
P2 (2, 0, E[0..0] ?X[0..0], 1) => T3 - - Franchissement de T13, on passe a la place P8
T3 (3, TRUE, 0, 1) => P3, P4 if P8_1 then S1 <="00" ; end if ;
P3 (3,0,51[0..0] 1X[0..0], 1) =>T5 |.........
T5 (5, TRUE, 0, 2) => P1 - - La structure de choix au niveau de P9
P4 (4, 0, 52[0..0] X[0..0], 1) => T5 if ((CTRL="001")andP9) then P7<=true ; P9<=false ; end if ;
if ((CTRL="010")andP9) then P5<=true ; P9<=false ; end if ;
end; // process MAIN if ((CTRL="100")andP9) then P2<=true ; P9<=false ; end if ;
END; // COMPONENT Arbiter - - La méme chose pour le restes des places et transitions
end if ;
end process ;
end Arbiter ;

3.2.4. Veérification de propriétés

La description obtenue apres la traduction est conforme au sous-VHDL pour la vérification
formelle. Nous pouvons a présent écrire et prouver des propriétés de stireté ou de vivacité
caractérisant le bon comportement du systeme.
Dans cette étape de vérification nous procédons aux étapes suivantes :
v' Modélisation de I’environnement pour la prise en compte de certains aspects de la
méthode de vérification :
o D’environnement répondra aux requétes d’entrée du systeme ;
o les requétes d’entrée sont stables ;
O une contrainte (reset), pour effectuer I’initialisation ;
o une horloge (clock) artificielle.
v Enfin I’évaluation des spécifications attendues du systeme, ces spécifications sont
exprimées dans un langage temporel. La correction du modele est évaluée a 1’aide d’un
outil de vérification symbolique de modeles.

3.2.4.1. Modelisation de I’environnement

Une étape de modélisation de I’environnement du circuit est nécessaire, elle nous permettra
de s’assurer du bon fonctionnement des canaux d’entrées et de sorties. Cette étape consiste en
une définition de quelques propositions, généralement des contraintes d’équité, telles que : les
requétes d’entrée sont stables jusqu’a leur acquittement, I’environnement garantira la présence
des requétes, il répondra aux requétes du systeme.

Nous présentons une modélisation de I’environnement pour les ports extérieurs du composant.
Cette modélisation, exprimée en réseau de Petri, completera le déroulement des protocoles de
communication. La Figure 39 présente une action d’écriture “S IX” expansée et une
modélisation en réseau de Petri de son environnement. Le réseau de Petri proposé constitue
une sorte de “bouchon” qui sert a fermer le systeme. Ce composant ressemble a 1’expansion
d’une action de lecture, cela s’explique par la dualité entre les deux actions de lecture et
d’écriture, 1’une est I’environnement de 1’autre.
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Action d’écriture : S1 ! X

Environnement S1!
S1="01" or S1 ="01"

BRCER
Pj1

Sla<="0"; |

S1a=0’
S1 =/;00”<_\\§ S1<="00" ;
x <= ”00/' ;

@ S1a="1 —_ |

V\r—’— Sta=*“1

Figure 39 : Traduction en VHDL d’une action d’écriture et modélisation de son
environnement.

Action de lecture : E ?x

x<=E;
Ea <="0’;

Environnement

E?x

E="01" Or E="10" &

R—

E = llooll ;<\

) meri— |

@ E<="00";
Y 4

Figure 40 : Traduction en VHDL d’une action de lecture et modélisation de son
environnement.

Concretement, le comportement peut etre modélisé comme un systeme par deux fagons : des
processus VHDL concurrents ou par des propriétés temporelles.

a) Par des processus concurrents

Dans la premiere méthode, le comportement de I’environnement est modélisé grace a des
processus VHDL qui operent en concurrence avec les processus VHDL qui décrivent le
comportement du circuit. Apres I’écriture des processus d’environnement, on obtient une
description VHDL fermée, c’est-a-dire qu’elle modélise le circuit et son environnement.
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e C CQ2) S1(1) 51
_Env c S1(0)

V\ CO) S1_Ack S1_Env

CAck  Arbitre
E o E1) asynchrone $2(1) S2 »
E_Env E©) $2(0) > s2 Env
= . S2_Ack (4 -
P E_Ack

Input_Eny / Output_Eny /
E_req<="0" ; @ S_ack<="0’ ;

nd="1"& nd="1"& nd="1& nd="1'&
E_ack="1 E_ack="0’ S_req="0 S_req="1’
E_ac s
| _req
+2d (<) S agh
E_req<="I’; S_ack<="1"}
‘nd

Figure 41 : Modélisation de 1I’environnement de 1’arbitre par processus VHDL concurrents

b) Contraintes d’équité pour modéliser I’environnement

L’environnement d’un systeme peut etre aussi modélisé par des propriétés temporelles, ces
propriétés expriment généralement le méme comportement que celui décrit par les processus
VHDL. Cette technique est disponible dans certains outils de vérification comme
FormalCheck, il suffit de signifier a I’outil que ces propriétés temporelles sont des contraintes
et concernent le comportement de 1’environnement.

Examinons les contraintes exprimées pour I’exemple de 1’arbitre asynchrone. On distingue
des contraintes sur les entrées, des contraintes sur les sorties et des contraintes de stabilité.
Rappelons que C est déclaré en CHP “C : IN MR[3][1] ; ” et traduit en VHDL en :

C :IN bit_vector(3 downto 0) ;

C_a:OUT bit;
Notons que I’expression «C = x”2”» est équivalente a «C = “010”» et que | ’acquittement
est actif bas.

Contraintes sur les canaux d’entrées
v' C_Envl
A chaque fois que la place PO est active, une requéte de contrdle sera certainement
(Eventually) envoyée.
After PO = True
Eventually (C=x"1" or C=x"2" or C=x"4") and PO = True

v' C_Env2
Apres (After) acquittement de la requéte (C_a = 0), il est certain que (Eventually) celle-
ci sera remise a zéro (C =x707).
After Ca=0
Eventually C=x"0"

Contraintes sur les canaux de sorties

v' S1_Envl
Apres D’écriture sur S1 (S1(1) = 1 or S1(0) = 1), il est certain qu’un acquittement sera
envoye (S1_a=0).
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After (S1(1) =1 or S1(0) =1)
Eventually Sl_a=0

v S1_Env2
Apres la terminaison de 1’écriture sur S1 (S1 =x70”), il est certain que 1’acquittement sera
désactivé (S1_a=1).
After S1=x"0"
Eventually Sl_a=1

Remarque : pour les contraintes concernant les deux canaux E et S2, on définit des
contraintes similaires aux canaux C et S1.

Contraintes de stabilité
En plus des contraintes précédentes, on ajoute des contraintes qui expriment la stabilité des
requétes, une requéte est stable (ne change pas de valeur) jusqu’a son acquittement.

v' Stable_C
After :C=x"1" or C=x"2" or C = x"4"
Eventually : C = stable
Unless: C_a=0

v' Stable_E
After : E=x"1" or E = x"2"
Eventually : E = stable
Unless:E_a=0

3.2.4.2. Ecriture et verification de propriéetées

Dans cette approche, comme dans toute approche de vérification formelle, nous souhaitons
naturellement évaluer des propriétés comportementales du systeme. Nous considérons dans
cette partie que ces propriétés sont exprimées dans le langage temporel CTL* introduit dans le
paragraphe 0. Nous présentons un certain nombre de propriétés vérifiées sur notre exemple
type d’arbitre asynchrone.

a) Propriétés vérifiées sur ’exemple de I’arbitre asynchrone

Concernant [’arbitre asynchrone, les propriétés exprimées sont des propriétés
comportementales. Elles correspondent généralement aux branches du réseau de Petri, c’est-a-
dire, I’atteignabilité de certaines places ou transitions en suivant un chemin donné.

P1) After PO = True and C =x "1”
Eventually : S1(1) =1 or S1(0) = 1
Cette premiere propriété P1 veut dire que : si le systeme se trouve a la place PO et qu’il

recoit une entrée C= x’1” alors, il est certain qu’il y aura une écriture sur S1 (S1(0)=1
Or S1(1)=1).

P2) After PO = True and C =x “2”
Eventually : S2(1) =1 or S2(0) =1

P3) After : PO = True and C = x “4”
Eventually : (S1(1) =1 or S1(0) = 1) and (S2(1) =1 or S2(0) = 1)
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3.2.5. Vérification du circuit asynchrone aprés synthéese

Le long des différentes étapes de synthese, des erreurs peuvent intervenir produisant une
description erronée du circuit. Il est alors important de procéder a une vérification du circuit
obtenu apres la synthese. Lors des étapes du processus de synthese, des techniques
d’optimisation et de pipeline sont exécutées. Le circuit obtenu apres synthese ne peut donc
étre prouvé équivalent a sa spécification initiale. Dans certains cas, 1’ordre des actions n’est
pas nécessairement préservé. Par exemple, nous considérons un seul processus VHDL pour
chaque processus CHP, alors que dans le circuit apres synthese, le comportement souhaité par
ce processus lors de la spécification est exprimé en plusieurs processus concurrents.
L’approche de vérification formelle que nous introduisons a ce niveau consiste
essentiellement a prouver la préservation de certaines propriétés essentielles de sureté
prouvées correctes pour la spécification.

Le circuit synthétisable est décrit dans un standard VHDL pour la synthese qui n’est pas
toujours conforme au sous-VHDL pour la vérification formelle. L’outil de synthese est basé
sur une bibliotheque dédiée a la synthese asynchrone, alors nous avons procédé a une
adaptation (transformation) des éléments de cette bibliotheque pour les rendre conformes au

sous-VHDL pour la vérification formelle.

Les portes Muller-C[Rig02] qui sont des composants fréquemment utilisés dans la synthese
contiennent des délais et des latches, on les change par des flip-flops, en introduisant une
horloge fictive, comme décrit dans la Section 3.2.1. Tous les types sont transformés en types
de base : Boolean, Bit et Bit-Vector.

Les transformations préservent la sémantique comportementale du code VHDL : les flip-flops
modélisent exactement le comportement des latches, et remplacer les types STD_ULOGIC en
Bit ne change rien dans la sémantique d’exécution du programme VHDL.

3.2.5.1. Application a I’exemple type d’arbitre asynchrone

Prenons quelques composants de 1’arbitre synthétis€. Nous avons effectué certaines
transformations pour le rendre conforme au sous-ensemble VHDL pour la vérification
formelle. Ci-dessous les modifications sur une partie du code VHDL résultat de la synthese
asynchrone :
v Le type “STD_ULOGIC” est remplacé par le type “bit”.
v Le signal “clk” est déclaré et la structure “wait until clk ="1"" est ajoutée dans le
modele VHDL transformé pour modéliser en pseudosynchrone.
v" Les opérateurs de délais sont simplement éliminés
v' Les structures
signal <= vall when cond1 else
val2 when cond? else
sont transformées dans la structure suivante :
if cond1 then signal <= vall ;
elsif cond2 then signal <= val2 ;
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entity MULLER2_R is

port (resetb : in STD_ULOGIC ;
S :outSTD_ULOGIC;
A, B:in STD_ULOGIC);

end MULLER2 R;

architecture behaviour of MULLER2_R is

signal s_s : STD_ULOGIC;
begin

E s_s <=0 after 1 ns when resetb = ‘0’ else
i ‘1" after 1 ns when a="1" and B="1’ else
; ‘0" after 1 ns when a="0" and b="0" else

end behaviour ;

VHDL aprés synthése

entity MULLER2_R is
port (resetb, clk : in bit ;
:out bit ;
A, B :in bit) ;
end MULLER2_R;

architecture behaviour of MULLER2_R is
signal s_s : bit ;
begin
) R
‘begin
i wait until clk ='1";
if resetb = ‘0" thens_s <=0’ ;
elsif a="1" and B="1" then s_s <=
elsif a="0" and b="0" then s_s <=
end if ;
end process ;

/0/ ;

1

1

1
\ 1
\ 1
\ 1
| 7. 1
; v
\ 1
\ 1
\ 1
\ 1

end behaviour ;

VHDL transformé pour la vérification formelle

Figure 42 : Le modele VHDL pour les

portes Muller-C pour la vérification formelle.
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3.3. Deuxieme approche : Modélisation purement
asynchrone et veérification énumeérative

Dans cette deuxieme approche, nous nous focalisons sur la validation des spécifications
décrites en CHP. La figure suivante présente le flot de vérification formelle, les spécifications
asynchrones sont alors modélisées par un format intermédiaire de systemes de transitions
étiquetées étendu “STEE”. La vérification est enfin effectuée en utilisant des techniques
énumératives de vérification de modeles.

Spécification en CHP

v

Réseau de Petri

Format intermédiaire en STEE Format intermédiaire en STEE
sans expansion des communications avec expansion des communications

/

STE :Systémes
de Transitions
Etiquetées

v

Vérificateur énumeératif

/ de Modeles "CADP" \

Contraintes Propriétés temporelles
d'environnement "u -calcul”

Figure 43 : Modélisation purement asynchrone et vérification formelle énumérative

Nous intervenons aussi apres I’expansion des communications, ce qui permet de comparer les
spécifications des circuits asynchrones avant et apres expansion des communications. C’est
une facon aussi de valider la correction du protocole de communication.

Dans la suite de cette section, nous présenterons brievement la description générale de cette
méthode. Nous introduisons par la suite les méthodes de vérification énumératives utilisées
dans la présente approche. Enfin, nous présenterons plus en détail le processus de
vérification avant et apres expansion des communications.

3.3.1. Description de la méthode

Dans cette méthode, le processus de vérification et composé des étapes suivantes :

v' La premiere étape constitue le noyau de cette deuxieme approche, elle consiste en la
construction d’un systeme de transitions étiquetées étendu (STEE) correspondant a notre
spécification du circuit. Cette représentation est entierement construite sur la base de la
sémantique du langage CHP en termes de STEE que nous avons définie dans le chapitre 2.

v" Une modélisation de 1’environnement, est réalisée par des STEE concurrents.

v" Génération a partir du systeme et de son environnement d’un STE représentant toutes les
exécutions possibles.
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v’ L’expression de propriétés temporelles de comportement exprimées dans le langage
temporel w-calcul. Ces propriétés seront vérifiées, sur le STE de base, par un outil de
vérification énumérative de modeles.

Ce méme processus de vérification est effectué apres 1’expansion des communications. A ce
niveau, nous effectuons les mémes étapes tout en prenant en considération a chaque étape que
les communications sont expansées.

3.3.2. Techniques de vérification énumérative de modeles

N

Dans les méthodes de vérification a base de techniques d’énumération exhaustive, les
modeles considérés sont des programmes concurrents. Ces programmes sont exprimés dans
un langage possédant une sémantique opérationnelle bien définie, tels que les langages basés
sur les algebres de processus (CSP [Hoa78], CCS [Mil80], CHP[Mar90], Meije [Bou85]) et
aussi certaines techniques de description formelle normalisées (Estelle [ISO88], Lotos
[ISO87, EVig89]).

Description des
spécifications attendues
STE / Langage temporel

Description d’un
systeme

Compilation

v

[ Modéle : STE ) Moteur de Verification

v

Résultat + Diagnostic

Figure 44 : Environnement de vérification comportementale énumérative

Concretement, comme décrit dans la Figure 44, la vérification de spécifications

comportementales nécessite deux types d’outils :

v" Un compilateur, dont le rdle est de traduire le programme & vérifier en un systeme de
transitions étiquetées (STE) qui modélise I’ensemble de ses exécutions possibles,

v" Un moteur de vérification, qui permet de comparer le systeme de transitions étiquetées
représentant le programme avec ses spécifications. Ce moteur de vérification doit
également fournir des éléments de diagnostic pour examiner le résultat en cas d’échec de
la vérification.

L’objectif de la vérification formelle basée sur les modeles est de déterminer si certaines
formules, spécifiant le bon fonctionnement du systeme, sont correctes. La tache de
vérification consiste alors a évaluer la correction de ses spécifications, exprimées en logiques
temporelles ou en systeme, sur le modele en question.

Généralement, la méthode d’évaluation opere de la maniere suivante : le compilateur génere a

partir de la description du systeme une représentation explicite du modele décrite en STE. Les
spécifications décrivant des propriétés comportementales et exprimées en logiques
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temporelles sont vérifiées sur le modele par un évaluateur. Cet évaluateur devrait etre capable,
selon la complexité du modele a vérifier, de fournir une réponse sur la véracité des propriétés
accompagnées, le cas échéant, d’un diagnostic.

La construction du modele global d’exécution est la tache la plus importante, le modele est
alors généré une seule fois et il ne dépend pas des propriétés a vérifier. Ce qui explique le fait
que les efforts, en termes de performance et d’optimisation, se focalisent sur la phase de
compilation. L’évaluation dépend du type de logique temporelle utilisée, les propriétés,
comme nous allons le décrire par la suite, peuvent etre exprimées en différents types de
langage temporel.

Prenons un simple exemple de communication, on dispose de deux sous-STEE : un systeme
“Sender” qui envoie une donnée, et un autre systeme “Receiver” qui la recoit. Les deux
systemes se synchronisent sur la porte E. La variable Ok sert a ’initialisation.

)}

@ Ok = true
(e1)
Ok /

EIx Send ?x Rec Ix E ?x

Sender Receiver

Figure 45 : Exemple de deux systemes concurrents “Sender Il Receiver”

LaFigure 46 est un STE qui modélise ’ensemble des exécutions possibles. Ce STE est
construit par le composant de 1I’environnement de vérification chargé de la compilation.

Figure 46 : Le STE modélisant toutes les exécutions possibles

Notons que les techniques et modeles de vérification énumérative ont fait 1’objet de nombreux
travaux de recherches. Ces travaux s’intéressent plus particulierement aux techniques et
algorithmes pour éviter le probleme de 1’explosion d’états, plusieurs techniques ont été
proposées : vérification a la volée [FJJ92, Mat03], techniques d’abstraction[AAB03, GL093],
techniques de réduction[GWo094, HPu99], vérification modulaire ou hiérarchique[Pnu85,
TLGO3] ...etc
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3.3.2.1. Expression de spécifications attendues

Les propriétés attendues d’un systeme en cours de vérification peuvent etre exprimées sous

deux formes :

v" Dans la premiere approche, les propriétés sont modélisées sous la forme d’un programme
tel qu'un systeme de transitions étiquetées par exemple. Cette approche consiste a
caractériser le comportement attendu d’un systeme S1 par un autre systeme plus abstrait
S2. Le comportement de S1 est vérifié comme étant le méme comportement que celui de
S2 grace a des relations d’équivalence ou de préordre, comme la bisimulation forte
[Par81], I’équivalence observationnelle [Mil89], I’équivalence de branchement [GWe89],
etc.

Le comportement souhaité pour I’exemple de la Figure 45 peut etre exprimé par le STE
de la Figure 47.

Send ?d

€ ()

Rec!d

Figure 47 : Comportement souhaité de la communication

v La deuxieme approche, évoquée dans la Section 3.2.2.4, consiste & écrire les propriétés
attendues en tant que formules de logique temporelle. La spécification attendue est alors
exprimée en formule temporelle écrite dans un langage spécifique. Les spécifications
logiques permettent généralement une meilleure caractérisation des propriétés
caractéristiques d’un systeme. En effet, il est souvent plus aisé de traduire les propriétés
attendues, exprimées informellement en langage naturel, sous forme de formules de
logique temporelle que sous forme de programmes. Nous introduisons brievement le
langage temporel utilisé dans notre méthode dans la Section 3.3.2.2.

En pratique, parmi I’ensemble de propriétés que 1’on désire vérifier, certaines peuvent
facilement €tre représentées comme une abstraction du comportement attendu, alors que
d’autres s’expriment mieux dans un formalisme plus déclaratif, comme les logiques
temporelles. Ce qui nous permet de dire que ces deux approches peuvent étre
complémentaires.

L’évaluation des formules temporelles pour chaque état est efficace. Par contre, la
construction et la mémorisation du STE qui modélise le systeme a vérifier constitue le goulot
d’étranglement : des qu’on s’intéresse a des systemes relativement complexes, la taille limite
est rapidement atteinte. Néanmoins, ce probleme dit “probléme de ’explosion d’états” est
commun a toutes les méthodes de vérifications énumératives basées sur les modeles.

3.3.2.2. Le langage temporel p-calcul

Dans cette deuxieme approche de vérification, la logique temporelle que nous considérons est
le langage w-calcul[Koz83]. Le u-calcul permet d’exprimer : des logiques temporelles

arborescentes comme CTL[CEm89] ou ACTL[NVa90] et des logiques régulieres comme
PDL[FLa79] ou PDL-delta[Str82].
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On distingue deux types de formules : A : formule d’action et F : formule d’état. Les formules
sont interprétées pour un STE < S, A, T, s, >, ou: S est I’ensemble d’états, A I’ensemble
d’actions (étiquettes de transition), T est la relation de transition, et s, est 1’état initial. Une
transition (s,, a, s,) de T indique que le programme dont le STE a été produit peut se déplacer
de I’état s, a I’état s, en effectuant I’action a.

Formule d’action : c’est une formule logique d’action et d’opérateurs booléens, selon la
grammaire :
A= a| true |—-A | ANA,

V' a est une chaine de caracteres qui dénote une étiquette du STE.
v Une étiquette de transition du STE satisfait a si elle est identique a la chaine de
caracteres correspondante.

Formule d’état : une formule logique construite selon la grammaire ci-dessous :
F:u=p|true |Y|=F | FAF, |<A>F, | W F,

Telle que : A est une formule d'action, < 4 > est ’opérateur de possibilité, uY.F est un
opérateur de point fixe, et ¥ une variable propositionnelle.

v" Un état du STE satisfait toujours true ; il ne satisfait jamais false ;

v Un STE satisfait < A >F s’il existe au moins une séquence de transition commengant a
cet état et menant par 1’étiquette satisfaisant 4 a un état satisfaisant F';

v" Un état satisfait uY.F s’il appartient a la solution minimale de 1’équation de point fixe
Y= F (Y), ou la variable Y dénote un ensemble d’états de STE.

v Un STE satisfait une formule d’état F' si son état initial s, satisfait F.

D’autres opérateurs sont déduits des opérateurs primitifs définis ci-dessus :

v [A] F = =<A>-F est I’opérateur de nécessité, un état du STE satisfait [A] F si toutes
les transitions étiquetées, par des étiquettes satisfaisants 4, ménent a des états
satisfaisant F';

v mY.F = -uY.-F-Y est le plus grand point fixe, un état satisfait nY.F s’il appartient a
la solution maximale de la méme équation;

Dans la suite de ce document, en raison de l’utilisation du w-calcul dans des outils

particuliers, nous adopterons les extensions sur les expressions régulieres et la syntaxe de
I’outil « Evaluator » (§ 6.2.3.2), que nous rappelons ci-dessous :

u-calcul Langage d’entrée d’Evaluator
Le plus petit point fixe w nu
Le plus grand point fixe n mu
) Concaténation ".";  Choix "|";
Opérateurs sur les . . PRI
. s Non disponible |Fermeture transitive "+";
expressions régulieres L e usen
Fermeture transitive et réflexive "*" ;

3.3.2.3. Séemantique des actions paralleles

Les systemes asynchrones se comportent de maniere concurrente et communiquent a travers
des rendez-vous ou par échange de messages. Le comportement de chaque composant est
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décrit par un ensemble d’actions. Dans le processus de vérification formelle, ces actions
obéissent a certaines hypotheses :
v' Atomicité : a un certain niveau d’abstraction, une action est considérée comme étant
atomique. Elle ne peut par conséquent étre décomposée en actions plus élémentaires ;
V' Non-simultanéité : dans le cas d’actions paralleles on ne peut observer une exécution
simultanée de ces actions.

La sémantique comportementale associée a un systeme asynchrone est principalement basée
sur I’entrelacement des comportements de ses sous-systemes. La sémantique d’entrelacement
(interleaving en anglais) est basée sur les hypotheses d’atomicité et de non-simultanéité. La
Figure 48 présente 1’entrelacement entre deux actions paralleles (al et a2). Les deux actions
al et a2 sont simultanément exécutables, le comportement du systeme considere deux
séquences ala2 et a2al produites par I’entrelacement entre al et a2.

al a2

a2 al

Figure 48 : Entrelacement de deux actions (al et a2)

Une autre sémantique du parallélisme, en plus de la sémantique d’entrelacement que nous
considérons, est utilisée dans les langages synchrones. Cette sémantique est basée sur la
simultanéité des actions, plusieurs actions peuvent alors se produire en méme temps. Nous
aborderons ce point dans la fin de ce chapitre.

3.3.3. Traduction des spécifications CHP vers des STEE

La traduction des spécifications CHP vers des STTE a fait I’objet du développement d’un
compilateur. Ce compilateur est entiecrement basé sur la sémantique du langage CHP en
termes de systemes de transitions étiquetées étendus développé en détails dans le chapitre 2.

Dans ce paragraphe, nous illustrons cette étape du processus de validation de spécifications
asynchrone sur notre exemple type d’arbitre asynchrone. Rappelons que dans la sémantique
d’exécution d’un réseau de Petri les actions sont associées aux places et les conditions de
propagation aux transitions, alors que dans IF ce sont des commandes gardées, c’est-a-dire
que les actions et les conditions de propagation sont associées aux transitions.

La Figure 49 est une partie du réseau de Petri de I’arbitre asynchrone (P9 ; T14 ; P7). On
attend sur P9 la condition (T14 : ctrl="0") pour passer a P7 et exécuter E 7x. Cette partie peut
etre traduite en IF de la facon suivante : de la place t14, on attend la condition ctrl= "0 pour
exécuter E 7x et passer a la place suivante.
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Ctri="0"[3] @
T14

@ E?x;

T13 @

Réseau de Petri Le programme IF

Ctrl="0"/ E ? x;

Figure 49 : un morceau du réseau de Petri de 1’arbitre et de sa représentation en IF.

Nous remarquons que les places du programme IF correspondent aux transitions du réseau de
Petri. Les actions et les conditions de franchissement sont associées aux transitions.

Ctrl="2" [E?x

init_c S1lx, S2Ix

Figure 50 : Le réseau de Petri et le format IF de I’arbitre asynchrone

Le résultat du traitement par notre compilateur CHP2IF de la spécification en CHP est un
systeme IF. Ci-dessous la représentation en réseaux de Petri de la spécification CHP et le
graphe du systeme IF, résultat de la traduction.

Dans la Figure 51, on remarque que la traduction de la concurrence entre les deux actions

d’écritures (S1 !x et S2 !x) nécessite la création d’un nouveau processus (concurrent_1) et
’ajout de deux ports de synchronisation.
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COMPONENT Arbiter

PORT
( E: in DR; C: in MR[3][1];
S1,S2: out DR)

begin
PROCESS main
PORT

( E: in DR;

C: in MR[3][1];
S1,S2: out DR)

VARIABLE x : DR;
VARIABLE ctrl : MR[3][1];

[
C2ctrl;
@[
ctr
ctr
ctr
1
;loop]
end;

“0”[3] => E?x; Sl!x; break
“1”[3] => E?x; S2!x; break

end;

break

Des actions pour
synchroniser la concurrence.

Processus IF pour modéliser la
concurrence entre les deux actions de
communication sur les ports S1 et S2.

]

system Arbiter;
type
MR3 = range 0 ..2;
MR2 = range 0 ..1;
gate
C(MR3); E(MR2); /* Input */
S1(MR2); S2(MR2); /* Output */
init_comp; end_comp; /* synch ports */
var
ctrl:MR3;
sync
main|[init_comp, end_comp]| concurrent_1
end;

X: MR2;

process main;

state

e0 : init;

el; e2; e3; e4; e5; e6;
transition

from e0 sync C?ctrl to el;

from el if (ctrl=0) sync E?x to e2 ;
from e2 sync S1!x to e0;

from el if (ctrl=1) sync E?xtoe3;
from e3 sync S2!x to e0;

from el if (ctrl=2) syncE?xtoe4;

from e4 sync init comp to e5;
fro sync S1 !x to e6;
ysync end comp to e0;

_________________________________

| process concurrent_1;
Vstate

| e0: init;

1

! el; e2;

' transition

! from e0 sync init_comp to el;
' from el sync S2!x to e2;

. from e2 sync end_comp to e0;

Figure 51 : Traduction de I’arbitre asynchrone dans le format IF

3.3.4.

Vérification de propriétés

Une fois que le STEE est construit de maniere automatique a partir de la spécification CHP,
nous procédons a la phase de vérification.

Dans cette phase, nous distinguons principalement trois étapes :

v
v

Une étape nécessaire de modélisation de I’environnement ;
Générer ensuite a partir du STEE correspondant a la spécification a vérifier et a 1’aide

d’un compilateur spécifique, un STE contenant explicitement toutes les exécutions

possibles.

Enfin exprimer dans le langage temporel w-calcul des propriétés spécifiques au bon

comportement de la spécification. La valeur de vérité de ces propriétés est évaluée a I’aide
d’un outil énumératif de vérification de modeles.

3.3.4.1.

Modelisation de I’environnement

Dans cette étape, il s’agit de prendre en compte les conditions spécifiques a I’environnement
ou le circuit est amené a fonctionner. Généralement cela concerne le comportement souhaité
des entrées qui peuvent étre, dans certains cas, influencées par les valeurs de sorties. Les
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contraintes de ’environnement peuvent, a titre d’exemple, concerner les séquences des
entrées, 1’indéterminisme d’une entrée ou une réaction aux valeurs de sortie. Ces contraintes
peuvent etre exprimées ou spécifiées soit par des systemes, soit par des formules de logiques
temporelles.

La modélisation de 1’environnement peut ne pas étre nécessaire, comme c’est le cas dans
notre exemple de I’arbitre asynchrone. Un exemple ou la modélisation de I’environnement est
indispensable est donné dans la Section 3.3.6. Cet exemple traite de la vérification des
spécifications asynchrones apres expansion des communications.

3.3.4.2. Ecriture et verification de propriétés temporelles

Apres la modélisation de 1’environnement, nous générons a partir du nouveau systeme (STEE
+ environnement) son modele d’exécution. La vérification est alors effectuée sur ce modele.
Le systeme obtenu n’est que le STE qui décrit explicitement toutes les exécutions possibles de
la spécification.

Les propriétés que nous souhaitons vérifier sont exprimées dans le langage temporel p-calcul
(voir Section 3.3.2.2). Les opérateurs des propriétés sont les étiquettes du STE de base. Une
bonne compréhension de la signification de ces étiquettes est donc essentielle.

En raison du manque de convivialité du p-calcul, il arrive parfois qu’une propriété s’avere
fausse non pas a cause d’une erreur de spécification mais plutdt parce que la propriété elle-
meéme est mal écrite.

a) Etape de pré-vérification : Analyse des étiquettes du STE résultant

Une premiere étape de la vérification consiste a vérifier la présence, dans le STE résultat de la
génération, de toutes les étiquettes qui sont supposées étre exécutées, c’est-a-dire, faisant
partie d’un chemin d’exécution possible de la spécification. Il suffit de constater I’absence, de
I’ensemble des étiquettes, d’au moins une étiquette pour en déduire la présence d’erreurs dans
la spécification.

L’ensemble des étiquettes qui figurent dans le STE de 1’arbitre asynchrone :
Ill' /I, /IC{O} //, 1/C{1}//, 1IC{2} //’ //E{O} //, /IE{I} //, IISI{O} /I, 1152{0} I/, //51{1} //, /ISZ{I}/I

Lors de la pré-vérification, si on constate que 1’une des étiquettes citées ci-dessus n’est pas
présente dans STE, il y a alors forcément une erreur dans la spécification de I’arbitre.

b) Vérification de quelques propriétés sur I’arbitre asynchrone

Nous exprimons les mémes propriétés que celles qui ont été vérifiées avec la premiere
approche. Ces propriétés correspondent a 1’atteignabilité de certains états ou transitions en
suivant un chemin donné dans le STEE.

Prop. Ecriture en p-calcul Temps de vérif.
P1 |nuX. (<true> true and [true]X) <1sec
P2 | [true*]([C{0}] (mu X . (<true> true and [not ( S1{0} or S1{1})]X))) <1 sec
P3 | [true*]([C{1}] (mu X . (<true> true and [not ( S2{0} or S2{1})]X))) <1 sec
Pa [true*]([C{2}] (mu X . (<true> true and [not ( (51{0} or S1{1}) <1
and (S1{0} or S1{1}))]X))) sec
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P1 exprime I’absence d’inter-blocage.

P2 exprime : si on regoit une entrée C{0} alors, il est certain qu’il y aura une écriture sur S1
(S1{0} or S1{0}).

P3 exprime : si on regoit une entrée C{1} alors, il est certain qu’il y aura une écriture sur S2
(S2{0} or S2{0}).

P4 exprime : si on regoit une entrée C{2} alors, il est certain qu’il y aura deux é&critures
paralleles sur S1 et sur S2.

3.3.5. Vérification par réduction

Certaines spécifications peuvent etre vérifiées grace a une technique de vérification différente
de I’évaluation de propriétés temporelles. Cette technique est basée sur la théorie des relations
d’équivalence et de préordre entre systemes de transitions étiquetées. Ces relations sont
utilisées dans le cadre de la vérification des systemes paralleles, pour lequel elles offrent un
intéret particulier[Mou92, Fer89]. Dans notre travail, nous avons étudié 1’adéquation et
I’application de ces techniques de vérification pour la validation des spécifications de circuits
asynchrones.

3.3.5.1. Relations de bisimulation

La bisimulation est une relation d’équivalence entre systemes de transitions étiquetées. Deux
STE S1 et S2 se bisimulent s’ils représentent des comportements identiques : a toute évolution
par une séquence d’actions du systeme S/ correspond une évolution par la méme séquence
d’actions pour S2. Un certain nombre de relations d’équivalence sont issues de la
bisimulation par des criteres d’abstraction et qui sont généralement dédiées a la vérification
formelle. Des relations comme la bisimulation forte, 1’équivalence observationnelle, la
bisimulation de branchement et la t*a-bisimulation sont présentées dans [Gla90]. Elles
correspondent chacune a des criteres d'abstraction différents.

3.3.5.2. Application a la vérification

Plusieurs travaux de recherches se sont intéressés a l’utilisation des techniques de
bisimulation pour la vérification des STE[Fer88, FM91, FKM93, PLMO3]. Ces travaux ont
proposé de nouvelles relations de bisimulation, et surtout ils ont proposé des algorithmes
efficaces de réduction et de comparaison des STE. Car en pratique une relation de
bisimulation n’est utile que s’il lui est associé un algorithme efficace de comparaison ou de
réduction[Mou92].

La stratégie de vérification basée sur les techniques de bisimulation que nous proposons

consiste en trois étapes :

v" Une étape d’abstraction : généralement consiste a cacher (remplacer par une T action) un
certain nombre d’étiquettes relatives a des variables ou ports qui n’influence pas la
propriété a vérifier.

v" Une étape de réduction, qui utilise une relation de bisimulation préservant la propriété en
question [Mou92].

v Comparer le STE obtenu avec la spécification de la propriété a vérifier.

Finalement, notons que le choix de relation d’équivalence dépend de la nature des propriétés
que 1’on souhaite vérifier. Il est tres intéressant, d’obtenir une description intuitive du
comportement attendu en effectuant des abstractions sur les aspects du programme qui ne sont
pas considérés par la vérification.
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a) Application a I’arbitre asynchrone

Nous avons appliqué cette stratégie de vérification sur notre exemple d’arbitre asynchrone. La
Figure 52 présente le STE qui modélise toutes les exécutions possibles de 1’arbitre.

Figure 52 : STE : Les exécutions possibles de 1’arbitre.

L'objectif est d'obtenir, par application des techniques de réduction, le STE décrivant le
comportement attendu du systeme a un certain niveau d'abstraction. Nous avons donc caché
les actions sur le port d’entrée E, puis le STE est réduit par application de la technique de
bisimulation de branchement. Nous obtenons le STE de la Figure 53 dans lequel nous
observons un comportement satisfaisant les propriétés exprimées et vérifiées dans la Section
3.3.4.2.

Figure 53 : STE de I’arbitre apres réduction
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3.3.6. Vérification de propriétés aprés expansion de la
communication

La vérification peut intervenir a un niveau plus bas, apres la phase d’expansion des
communications suivant un protocole de communication. Cela nous permettra de vérifier la
correspondance des deux niveaux : avant et apres expansion de la communication.

A ce niveau de représentation, la traduction des programmes CHP se base évidemment sur la
sémantique de spécification définie dans la chapitre 2, mais elle se différencie 1égerement de
la méthode de traduction appliquée avant 1’expansion des communications. En effet,
I’expansion des communications, autrement dit I’explicitation du protocole de communication
a quatre phases pour chaque action de communication induit la prise en compte de nouveaux
parametres : nouvelles correspondances pour les types, ajouts de signaux d’acquittements, et
un codage quelquefois différent. Les canaux d’entrée et de sortie de la spécification CHP ne
sont plus représentés par des ports de type intervalles d’entier, ils sont a ce niveau de
représentation déclarés comme variables. Et comme dans notre modele de STEE, les actions
qui manipulent une variable sont, par défaut, considérées comme actions internes ou des T-
actions. Alors, nous faisons apparaitre les actions sur les variables par envoi de leurs valeurs
sur des signaux. La valeur du signal est alors envoyée dans une file d’attente que nous avons
appelée env.

3.3.6.1. Modelisation de I’environnement

Une étape de modélisation de I’environnement du circuit est nécessaire, elle nous permettra
de s’assurer du bon fonctionnement des canaux d’entrées et de sorties. Cette étape consiste en
une définition de quelques propositions, généralement des contraintes d’équité, telles que : les
requétes d’entrée sont stables jusqu’a leur acquittement, I’environnement garantira la présence
des requétes et répondra aux requétes du systeme.

s C ylca s1n| 31
_Env Cm S1(0
v\ C(0) Sl_Aclé S1_Env
CAck Arbitre
E p/ra) asynchrone S2 >
E_Env P EO) 52(0) »| s2_Env
- S2_Ack|« -
P E_Ack Remarque :
Le comportement de C_Env
FETIE (S1_Env) est similaire a
in nv .
B output_Env celui de E_Env (52_Env).
@ Il suffit de prendre en
E_ack=trug CLo):true $1[0] = false ang S_ack:=true compte les changements
S1[1] = false / ;. R
! d’identificateur et de type.

Noter que C_Env nécessite

1101 = l'ajout d'une transition
[0] = true ol L. J

S1[1] = true / (e0,el), étiquetée C[2]:=true.

E[0]:=false

Z_ack=false /
E[1]:=false

S_ack:=false

Figure 54 : Modélisation de 1’arbitre asynchrone apres expansion des communications.

Le comportement de I’environnement est modélisé, comme dans la premiere approche de
vérification, grace a des processus IF qui operent en concurrence avec le systeme global. La
seule différence avec les processus VHDL concerne I’indéterminisme, qui est naturel en IF et
qui doit étre modélisé par des artifices en VHDL. Apres 1’écriture des processus
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d’environnement, on obtient un grand systeme fermé IF (le systeme + les processus de
I’environnement).

a) Les processus modélisant I’environnement de I’arbitre

On compte quatre processus : deux pour modéliser les canaux d’entrée (env_C et env_E) et
les deux autres pour modéliser les canaux de sorties (env_S1 et env_S2).

process env_C; process env_E;
state
e0:init; state
el; e2; e3; e0:init;
el; e2; e3;
transition

from e0 do C[0]:=true to el;

from e0 do C[1]:=true to el;

from e0 do C[2]:=true to el;

from el if (C_a = false) to e2;

from e2 do C[0]:=false, C[1]:=false,
C[2]:=false to e3;

from e3 if (C_a = true) to e0;

transition
from e0 do Ei[0]:=true to e1;
from e0 do Ei[1]:=true to el;
from el if (Ei_a = false) to e2;
from e2 do Ei[0]:=false, Ei[1]:=false to €3;
from e3 if (Ei_a = true) to e0;

process env_S1; pour env_S2 remplacer dans env_S1 S1 par S2

state
e0:init;
el; e2; e3;

transition
from e0 do S1_a:=true to el;
from el if (S1[0] = true or S1[1] = true ) to e2;
from e2 do S1_a:=false to e3;
from e3 if (S1[0] = false and S1[1] = false ) to e0

Figure 55 : Les processus modélisant I’environnement de 1’arbitre

Le systeme fermé, composé du programme IF de I’arbitre et de son environnement, est un
programme IF contenant I’ensemble de ces processus communicants.

3.3.6.2. Ecriture et verification de propriéetées

Le STE généré pour une vérification apres expansion des communications est différent, il est
plus important en taille que celui généré pour la phase de vérification avant I’expansion de la
communication. Les étiquettes générées sont elles aussi différentes et naturellement leur
nombre est plus important (a ce niveau on manipule plus de valeurs a cause de
I’implémentation du protocole de communication). Pour aider la lecture, les étiquettes du
programme STE sont substituées par d’autres plus lisibles. Cette substitution est effectuée par
la génération de macros en u-calcul. Les propriétés sont exprimées sur ces macros a la place

des étiquettes.

Rappelons qu’il est toutefois intéressant de procéder a une phase pré-vérification, comme cela
a été montré dans la section précédente.
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a) Application a I’arbitre asynchrone

Le STE généré pour I’arbitre asynchrone apres expansion des communications contient 5660
états et 18600 transitions.

Par exemple 1’étiquette “+(Select,env,data_S2,{Select,{false,true}})” veut dire : dans le
processus Select le signal data_S2 est envoyée avec la valeur {false,true} dans la file
d’attente env. Cette étiquette est remplacée par une plus lisible S2_01.

Quelques macros de substitutions sont présentées dans le tableau suivant :

Port | Nouvelles étiquette Etiquette originale
c C_001 “+(Select,env,data_C,{Select,{false,false, true}})”
C_010 “+(Select,env,data_C,{Select,{false, true,false }})”
E E 01 “+(Select,env,data_E,{Select,{false,true}})”
S1 S1_01 “+(Select,env,data_S1,{Select,{false, true}})”
S2 S2 10 “+(Select,env,data_S2,{Select,{true,false}})”

Figure 56 : Quelques macros de substitution d’étiquettes pour 1’arbitre asynchrone

b) Vérification de quelques propriétés sur I’arbitre asynchrone apres expansion des
communications

On exprime les mémes propriétés que celles qui étaient exprimées pour la vérification avant

I’expansion des communications.

Prop. Ecriture en p-calcul Temps de vér.
P1 |[true*] <true> true <1sec
P2 | [true*]([C_001] (mu X . (<true> true and [not (S1_01 or S1_10)]X))) <1 sec
P3 | [true*]([C_010] (mu X . (<true> true and [not (S2_10 or S2_10)]X))) <1 sec
Pa [true*]([C_100] (mu X . (<true> true and [not ( (S1_01 or S1_10) <1 sec
and (S1_01 or S1_10))]X)))

Notons que les propriétés ont la méme signification une a une avec les propriétés vérifiées
dans la Section 3.3.4.2.

3.3.7. Discussion

Nous avons présenté dans ce chapitre les deux approches de vérification que nous avons
implémentées pour la vérification de circuits asynchrones: dans la premiere, on utilise des
méthodes symboliques alors que dans la deuxieme on utilise des méthodes énumératives.

Au-dela de la différence concernant le modele de vérification adopté, les deux approches

présentent une différence dans la sémantique d’exécution des actions paralleles :

v' dans la premiere, les affectations concurrentes sont exécutées de maniere simultanée.
Cette simultanéité d’exécution est due a la sémantique d’exécution des affectations
concurrentes du langage VHDL. L’approche pseudo-synchrone bénéficie alors d’une
réduction de pré-ordre. Dans le cas d’une concurrence d’affectations, on n’exécute pas
tous les entrelacements possibles, les affectations sont exécutées simultanément.
Concernant la concurrence entre les actions de communication, 1’entrelacement est assuré
par I’'indéterminisme de la réponse des acquittements.
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v" la deuxieme approche conserve la sémantique du langage CHP en termes de sémantique
d’exécution de la concurrence. En effet, tous les entrelacements possibles entre les actions
concurrentes sont considérés. Par contre, la possibilité d’exécution simultanée de plusieurs
actions concurrentes n’est pas prise en compte. Ce facteur est tres coliteux et constitue,
comme on va le voir par la suite, une limite de cette deuxieme approche.

Dans [SBr03], Silver et Brzozowski traitent de I’influence des deux sémantique d’exécution.
Ils démontrent que, dans le contexte des circuits asynchrones insensibles aux délais, la
sémantique de I’entrelacement qui ne prend pas en considération la possible simultanéité des
exécutions est valide.

Enfin, les deux modeles sous-jacents aux approches de vérification présentées dans ce

chapitre : les réseaux de Petri et les STEE forment deux sémantiques completes et bien
définies du langage CHP.
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Chapitre4 Evaluation de Performances

4.1. Introduction

Dans ce chapitre, nous présentons les résultats de 1’€valuation des performances des deux
méthodes que nous avons développées :
(1) Modélisation pseudo-synchrone avec 1’utilisation d’un outil symbolique de
vérification de modeles pour I’évaluation des propriétés temporelles ;
(2) Modélisation en STEE avec utilisation d’un outil énumératif de vérification de
modeles.

Nous évaluons le temps de vérification, le pic de mémoire vive consommée et la taille des
BDD ou du STE par rapport a des parametres significatifs des circuits asynchrones :
v' La taille des données, ce qui demande de distinguer les ports de données des ports
de controle ;
v La taille des structures de choix, ce qui correspond au nombre de chemins
alternatifs ;
v Le nombre d’actions concurrentes.

L’ exemple d’arbitre asynchrone décrit dans le chapitre 2, paragraphe 2.3.1 se préte bien a
cette étude d’évaluation ; il contient : trois ports de données, un port de controdle, une structure
de choix et un bloc d’instructions concurrentes (des actions d’écritures). Pour cet exemple
nous distinguons les parametres caractéristiques suivants : la taille des ports de données (E1,
S1, S2), la taille du port de contrdle qui correspond au nombre de chemins alternatifs, le
nombre d’écritures concurrentes. Ces deux derniers parametres font varier le nombre de
sorties.

Pour chacun de ces parametres caractéristiques, on réalise un jeu d’essai. Nous évaluons
ensuite pour le parametre en question les mesures de performance. Les résultats sont reportés
dans des tableaux d’évaluations. Concretement, on fait “grossir” un des parametres
caractéristiques et on fixe les autres, ce qui nous permettra d’observer I’évolution du temps de
vérification, de la mémoire et de la taille du systeme.

Dans 1’approche pseudo-synchrone[BBD03] nous ne considérons que les descriptions apres
expansion des communications. Les actions de synchronisations de ports ne sont pas
disponibles en VHDL, alors les communications doivent €tre expansées. Dans la deuxieme
méthode[BBMO03a, BBMO03b], les deux niveaux de spécification sont considérés.

Pour mener a bien cette étude d’évaluation, nous avons choisi d’utiliser 1’outil industriel de
vérification symbolique FormalCheck[Bell](§6.2.3.1) dans la premiere approche. Dans la
deuxieme, nous avons utilisé 1’environnement IF/CADP[BFG99, GJM97, IF,
CADP](§6.2.3.2). Les résultats de I’étude sont obtenus en utilisant une machine SUN-Blade-
100 Sparc avec 640 Méga-octets de mémoire vive.
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4.2. La génération de jeux de test

Cette étape de génération de jeux de test consiste a générer des programmes paramétrés
conformes aux formalismes d’entrée des deux outils de vérification : FormalCheck et
IF/CADP.

4.2.1. Génération automatique d’exemples d’arbitre en IF

Pour permettre une génération slire et correcte des exemples, on a réalisé un générateur
automatique d’exemples. Le générateur prend comme parametres de ligne de commande : la
taille du controle, la taille des données et le nombre d’écritures concurrentes. Il génere en
sortie le programme IF correspondant.

4.2.2. Génération d’exemples d’arbitres en VHDL pseudo-
synchrone

Une maniere plus aisée pour générer des exemples d’arbitres en VHDL est de les écrire en
CHP. Ces exemples sont alors traduits par 1’outil TAST pour produire le format Petri net
correspondant. Finalement nous appliquons notre prototype de traduction pour enfin obtenir le
code VHDL.

Par exemple un arbitre avec un signal de contrdle de quatre bits est similaire a I’arbitre de

base (un signal de controle avec trois bits et des données a 2 bits), avec quelques
modifications et adjonctions. Ces modifications sont notées en caracteres gras.

COMPONENT Selector

PORT( E:INDR;
C: IN MR[4][1] ;
S1,S2, S3: OUT DR)

BEGIN
PROCESS main
PORT ( C:INMR[4][1];

E:INDR;
S1,52,83: OUT DR)

Variable x : DR ;
Variable ctrl : MR[4][1] ;

[C ?ctr];
@ [ ctrl =“07[4] => E ?x; S1 !x ; break
ctrl = “1”[4] => E ?x; S2 Ix ; break
ctrl = “2”[4] => E ?x; S3 !x ; break
ctrl = “3”[4] => E ?x; S1 !x, S2 Ix ; break
]

]
END;

END;
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4.2.3. Traitement du parameéetre “nombre de concurrences”

Le jeux de test a été réalisé sur le méme exemple utilisé dans les précédentes étapes
d’évaluation.

On commence par un arbitre sans concurrence, et on continue d’augmenter le nombre de
concurrences et en méme temps d’observer la complexité du systeme, la taille mémoire
nécessaire et le temps que prend la vérification d’une méme propriété.

La partie du programme CHP sujet de modification est en caracteres gras.
COMPONENT Selector
PORT ( E:INDR;

C: IN MR[3][1] ;
S1,S2,S3, ... : OUT DR)

BEGIN
PROCESS main
PORT ( C:INMR[3][1];

E:INDR;
51,52, 83, ... :OUT DR)

Variable x :DR;
Variable ctrl : MR[4][1] ;

Chagque instruction correspond a une étape
d’évaluation. 1l faut comprendre qu’une
seule transition, correspondant au nombre

[C ?ctr];
@ [ctrl = “0”[3] => E ?x; S1 !x ; break

de concurrences, est utilisée.

Fommmmm e L e -

rctrl = “2”[3] => E ?x; S3 Ix ; break
ctrl = “2”[3] => E ?x; S1 !x, S3 Ix ; break

ctrl = “2”[3] => E ?x; S1 !x, S2 Ix, S3 Ix, S4 Ix, S5 Ix, ... S32 Ix ; break

4.3. Déroulement des expérimentations

L’étude est effectuée en trois étapes :

v' Dans la premiere étape, nous faisons varier la taille des données pour une taille fixe du
controle (3bits) et un nombre fixe d’écritures concurrentes sur les ports S1 et S2.

v Dans la deuxieme étape (voir Figure 57), nous faisons varier le nombre de chemins
alternatifs, qui induit la variation du nombre de sorties. C’est-a-dire, varier la taille du
controle pour une taille fixe des données (2bits) et un nombre fixe d’écritures
concurrentes.

v" Enfin, dans la derniere étape (voir Figure 58), pour une taille de donnée fixe (2bits) et une
structure de choix aussi fixe (3 chemins), nous faisons varier le nombre d’écritures
concurrentes et donc varier le nombre de sorties.
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Pour chaque variation, nous évaluerons les parametres de performance : temps de vérification,
mémoire maximale utilisée et taille du BDD ou du STE.

Arbitre asynchrone

3...n 2
s ) S2
2 :

Figure 57 : Variations de la taille du contrdle

Arbitre asynchrone

m

L.

Figure 58 : Variations du nombre de concurrences

Dans les tableaux et les graphes illustrant les résultats, pour IF/CADP, nous mesurons
séparément le temps de génération du modele et les temps de vérification de propriété : le
modele peut etre stocké et directement réutilis€ pour une autre propriété. Pour FormalCheck,
le temps de vérification inclut la construction du modele.

4.3.1. Les propriétés exprimées pour I’évaluation

Les propriétés exprimées sont des propriétés fonctionnelles correspondant au comportement
de I’arbitre. Ces propriétés ont été €tudiées dans le chapitre précédent. Pour avoir une
évaluation objective de la performance des deux approches de vérification, les
expérimentations sont réalisées pour la méme propriété. Nous donnons la syntaxe des
propriétés dans le format de 1’outil FormalCheck.

Dans les deux premieres étapes d’évaluation concernant les parametres : taille des données et
taille du contrdle, la propriété suivante est exprimée pour tous les exemples :
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“Si on se trouve a la place PO et si on recoit une entrée C= x"1" alors, il est certain qu’il y
aura une écriture sur SI1”

After : (PO =True and C =x"1")
Eventually : S1_a=1

Dans 1’étape d’évaluation de la concurrence, la propriété choisie pour effectuer 1’évaluation
est la suivante :

“Si on se trouve a la place PO et on recoit une entrée C= x"4" alors, il est certain qu’il y
aura une écriture sur S3”

After : (PO =True and C = x"4")

Eventually : S3_a=1
C’est une propriété qui concerne une des écritures concurrentes communes a tous les
exemples.

Remarque : I’expression des propriétés que nous considérons dans cette étude d’évaluation,
dépend des paramétres : taille des données, taille du contrdle et du nombre de concurrences.

4.3.2. Résultats de I’'étude d’évaluation

Les résultats de cette étude d’évaluation sont reportés sur des tableaux et illustrés par des
graphes.

4.3.2.1. Légendes

Les légendes utilisées dans tous les graphes sont les suivantes :
a) pour les graphes de mesures du temps de vérification :
v' CADP-Mgtime : le temps de génération par IF/CADP du modele d’exécution ;
v' CADP-Veriftime : le temps de vérification de la propriété par CADP ;
v' CADP-Mgtime-EC : le temps de génération par IF/CADP du modele d’exécution
apres I’expansion des communications ;
v' CADP-Veriftime-EC : le temps de vérification de la propriété par CADP apres
I’expansion des communications ;
v FcheckVeriftime : le temps de vérification de la propriété par FormalCheck.

b) pour les graphes de mesures de la mémoire consommée :
v' CADP-Memory size : la taille mémoire maximale utilisée par IF/CADP sans
expansion des communications ;
v" CADP-Memory size-EC : la taille mémoire maximale utilisée par IF/CADP apres
I’expansion des communications ;
v" Fcheck-Memory size : la taille mémoire maximale utilisée par FormalCheck.

4.3.2.2. Variation de la taille des donnéees

Le Tableau 1 présente les résultats de I’évaluation en termes d’états atteignables, de taille
mémoire et de temps d’exécution par rapport a la taille des données.
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Taille des données (E,S1,82) [ 2 | 4 | 8 | 16 | 24 | 3
a) Mesures sans expansion des communications
Taille du STE: trans / 0.42+e2/ | 1.08+e2/ | 3.12+e2/ | 1.01+e3/ | 2.09+e3 / | 3.55+e3 /
= states 0.2+e2 0.44+e2 0.88+e2 1.77+e2 2.64+e2 3.52+e2
% E | Taille mémoire 8168 KB 8168 KB 8176 KB 8184 KB 8224 KB 8232 KB
@) Temps de génération 00:00,5 00:00,5 00:00,5 00:00,6 00 :00,6 00 :00,6
Temps de vérification 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,2
b) Mesures apres expansion des communications
Taille du STE: trans / 1.86+ed / | 5.18+ed / | 1.65+e5/ | 5.59+e6/ | 1.24+e6/ | 2.15+eb /
~ states 5.66+e3 1.53+e4 4.77+e4 1.64+e5 3.51+e5 6.06+e5
% B | Taille mémoire 4400 KB 5624 KB 8160 KB 18 MB 39 MB 83 MB
@) Temps de génération 00 :02 00 :05 00:17 01:27 04:18 09 :48
Temps de vérification 00 :00,5 00 :01 00 :04 00:12 00 :29 00 :53
= Etats atteignables 271e+03| 1.07e+04| 1.71e+05| 4.38e+07| 1.12e+10| 2.87 e+12
E _‘E Taille mémoire 3.26 MB 3.84 MB 4.32 MB 7.60 MB 9.21 MB| 15.37 MB
£ © Temps de vérification 00 :07 00 :09 00:11 00 :21 00 :27 00 :43

Tableau 1 : Résultats de la variation de la taille des données

Sans expansion des communications, CADP donne des résultats meilleurs en temps
d’exécution, mais consomme plus de mémoire a partir d’une taille des données supérieure a
16 bits. FormalCheck donne de meilleurs résultats que CADP apres expansion des
communications. En effet, CADP montre quelques sensibilités a 1’évolution de la taille des
données apres 1’expansion des communications.

Temps (mn:sec) —eo— CADP-MGtime

11:31,2 q CADP-Veriftime

10:04,8 —&— CADP-MGtime-EC
08:38,4 CADP-Veriftime-EC
07:12,0 =—¥—Fcheck-Veriftime

05:45,6 -
04:19,2
02:52,8
01:26,4

X
00:00,0 +— === ‘ =X ; -
0 5 10 15 20 25 30 35
Taille des données

Figure 59 : Les résultats en temps d’exécution quand on fait varier la taille des données
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—&— CADP-Memory size
Mémoire MB CADP-Memory size-EC

90,00 - —#&—Fcheck-Memory size
80,00 -

70,00 1

60,00 -

50,00 |

40,00 4

30,00 1

20,00 A

10,00 .‘ __A ] AN < 4

0,00 ; : : : : : .
0 5 10 15 20 25 30 35
Taille des données

Figure 60 : Les résultats en taille mémoire utilisée quand on fait varier la taille des données

4.3.2.3. Variation de la taille du controle

Le Tableau 2 présente les résultats de 1’évaluation en termes d’états atteignables, de taille
mémoire et de temps d’exécution par rapport a la variation de la taille du contrdle. Varier la
taille de contrdle induit la variation du nombre de chemins alternatifs et augmente le nombre
de ports de sorties de 1’arbitre asynchrone.

Tailleducontdle () | 2 | 4 [ 8 | 16 | 24 | 3
a) Mesures sans expansion des communications
Taille du STE: trans / 0.42+e2/ | 0.62+e2/ | 1.82+e2/ | 5.84+e2/ | 1.26+e3/ | 2.25+e3 /
~ states 0.2+e2 0.32+e2 0.52+e2 0.98+e2 1.46+e2 1.96+e2
% E | Taille mémoire 8176 KB 8184 KB 8184 KB 8192 KB 8224 KB 8242 KB
@) Temps de génération 00:00,5 00 :00,6 00 :00,8 00 :00,9 00 :01 00 :01
Temps de vérification 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1 00 :00,1
b) Mesures apres expansion des communications
Taille du STE: trans / 1.86+e4 / | 6.37+ed/ | 6.65+e5/ | 2.01+e5/ | 0.07+e5 /
~ states 5.66+e3 1.68+e4 2.01+e4 6.08+e4 1.23+e5
% K | Taille mémoire 4400 KB 5352 KB 5872 KB 9808 KB 19 MB
@) Temps de génération 00 :02 00 :06 00 :08 00 :35 01:35
Temps de vérification 00 :00,6 00 :01 00 :01 00 :04 00 :08
= Etats atteignables 271 e+03 | 8.62e+03| 1.33e+06| 4.30e+10| 9.92e+23| 4.75e+30
E _‘E Taille mémoire 3.26 MB 4.45 MB 7.54 MB| 14.04 MB| 24.85 MB| 38.89 MB
= © Temps de vérification 00 :07 00:10 00:10 00 :41 10 :31 21:36

Tableau 2 : Variation de la taille du contrdle
Nous remarquons que Formalcheck arrive toujours a vérifier la propriété, par contre il
consomme plus de mémoire que CADP avant I’expansion des communications (voir Figure
62). CADP donne de bons résultats en temps d’exécution comparé a FormalCkeck.
Concernant ’usage de mémoire, CADP apres expansion des communications, n’arrive pas
dans tous les cas a construire le modele d’exécution (voir Figure 61).
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Temps (mn:sec) —e— CADP-MGtime
23:02,4 CADP-Veriftime
—&— CADP-MGtime-EC
CADP-Veriftime-EC
—¥é—Fcheck-Veriftime

20:09,6 -
17:16,8 -
14:24,0 1
11:31,2 4
08:38,4 -
05:45,6 -

02:52,8 4

00:00,0 == : g : ; .
5 10 15 20 25 30 35

-02:52,8 -
Taille du contréle

Figure 61 : Les résultats en temps d’exécution quand on fait varier la taille du controle

Mémoire MB —&— CADP-Memory size

45 - CADP-Memory size-EC
40 1 —&—Fcheck-Memory size
35 4
30 4§
25 4
20
15

10

5
Taille du contréle

Figure 62 : Les résultats en taille mémoire utilisée quand on fait varier la taille du contrdle

4.3.2.4. Variation de la concurrence : nombre d’éecritures concurrentes

Le tableau suivant présente les résultats de 1’évaluation en termes d’états atteignables, de
temps d’exécution et de mémoire maximale utilisée par rapport au parametre de concurrence.
Les résultats sont obtenus en fixant la taille de données a un minimum, et en augmentant le
nombre de sorties qui sont écrites de maniere concurrente (Voir Figure 58).

Clairement, le nombre de chemins concurrents est le parametre le plus dur pour un systeme
qui énumere tous les entrelacements possibles d’événements. La mémoire requise pour la
génération du modele d’exécution est le facteur limitatif : par exemple, pour 8 écritures
concurrentes, la construction a été manuellement stoppée apres deux jours. Une large partie de
ce temps a été passée sur I’échange avec le disque “swaping”.

Dans le cas d’une variation de la concurrence, FormalCheck est clairement avantageux en
mémoire et en temps d’exécution (voir Figure 63 et Figure 64). Par contre les performances
obtenues par FormalCheck s’expliquent en partie par les avantages des modeles pseudo-
synchrones. Ces derniers bénéficient d’une réduction de pré-ordre des entrelacements
d’événements. Cette optimisation n’a pas €té, a ce niveau, implémentée sur les modeles de
STEE traités par CADP.
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Nombre d’écritures 1 5 4 3 16 24 30
concurrentes
a) Mesures sans expansion des communications
Taille du STE: trans / | 0.36+e2/ | 0.42+e2/ | 0.98+e2/ | 2.08+e3 / | 1.05+e6 /
a states 0.18+e2 0.2+e2 0.46+e2 5.26+e2 1.31+e5
% = | Taille mémoire 8168 KB 8168 KB 8192 KB 8768 KB 17 MB
@) Temps de génération 00 :00,5 00 :00,5 00:00,9 00:15 01:19
Temps de vérification 00:00,1 00:00,1 00:00,2 00 :00,2 00:15
b) Mesures apres expansion des communications
Taille du STE: trans / 3.2+e4 / | 4.28+ed / | 5.94+e5 / ;
~ states 8.78+e3 1.13+e4 1.11+e5 )
% = | Taille mémoire 4207 KB 5024 KB 13 MB | >1235 MB
@) Temps de génération 00 :03 00 :04 00:48 | > 156 :00
Temps de vérification 00 :01 00 :01 00:11
= Etats atteignables 538 e+03 | 5.38e+03| 1.07 e+04 | 1.71 e+05 | 4.38e+07 | 1.12e+10| 2.87 e+12
E _‘E Taille mémoire 4.23 MB 3.76 MB 5.56 MB 6.52 MB| 11.21 MB| 12.94 MB| 20.51 MB
= © Temps de vérification 00 :05 00 :05 00 :07 00 :09 00:13 00 :22 00 :32

Tableau 3 : Variation du nombre de concurrences

Temps (mn:sec)

01:26,4

01:09,1 -

00:51,8 4

00:34,6

00:17,3 -

-00:17,3 -

00:00,0 ——

Nombre de chemins concurrents

—&— CADP-MGtime
CADP-Veriftime

—A— CADP-MGtime-EC
CADP-Veriftime-EC

=—¥—Fcheck-Veriftime

Figure 63 : Les résultats en temps d’exécution quand on fait varier le nombre de
concurrences

Mémoire MB
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35

Nombre de chemins concurrents

—&— CADP-Memory size

CADP-Memory size-

EC

—&— Fcheck-Memory size

Figure 64 : Les résultats en taille mémoire utilisée quand on fait varier le nombre de
concurrences
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4.4. Conclusions

Quoique certaines exécutions dans le cas de CADP n’ont pas abouti, a cause de la capacité en
mémoire vive requise, cette étude d’évaluation nous a permis de tirer quelques conclusions
concernant les deux méthodes de vérification :

v Les méthodes énumératives de vérification de modele offrent un niveau d’abstraction
intéressant pour la vérification des spécifications asynchrones, avant I’expansion des
communications.

v La vérification énumérative de modeles donne de meilleurs résultats en présence de

nombreux chemins alternatifs.

Le nombre de chemins concurrents augmente le temps de génération et la taille de STE.

La vérification symbolique de modeles est plus efficace que la vérification énumérative de

modeles :

* en présence de nombreux chemins concurrents
e apres ’expansion des communications.

AN

Ces expérimentations sont une preuve de plus que 1’application directe et brutale d’outils de
vérification de modeles ne fournira pas des résultats satisfaisants au probleme de la
vérification asynchrone. Comme cela a pu étre prévu, des propriétés essentielles devraient étre
vérifiées au niveau le plus élevé possible de spécification. L’ingénieur de vérification devrait
étre disposé a appliquer une variété de techniques de réduction pour éviter le probleme
épineux, inhérent a toutes les méthodes de vérifications : I’explosion d’états.

Pour améliorer les performances de notre deuxieme méthode de vérification, un certain

nombre de techniques de réduction, et des stratégies de vérification, ont été implémentées
dans une plate-forme globale pour la vérification de circuits asynchrones.
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Chapitre 5 Environnement de Validation

5.1. Introduction

Pour augmenter les performances de 1’approche énumérative, nous avons développé et
implémenté un certain nombre de techniques automatiques de réduction et d’abstraction. Ce
travail a donné naissance a une plate-forme globale dédiée a la vérification formelle de
circuits asynchrones.

Cette plate-forme consiste en un environnement de validation de spécifications de circuits
asynchrones. Cet environnement est développé autour de notre approche de vérification
énumérative. L environnement de vérification a fait 1’objet d’une implémentation et d’une
démonstration a travers des études de cas qui seront présentées dans le chapitre suivant.

La Figure 65 présente I’environnement de validation. Nous partons d’une spécification en
CHP, pour accomplir un certain nombre de taches : vérification de propriétés temporelles,
vérification de I’exclusion mutuelle entre les gardes d’une structure de choix déterministe. Cet
environnement integre un certain nombre de techniques de réduction et d’abstraction
automatique[BBM03a, BBM03b, BBM04].

7

Spécification en CHP

Techniques

Abstraction
Noyau CHP2IF de réduction

Automatique

R | =

Analyse statique

I \/

Format intermédiaire
Pour la vérification dynamiqué

Vérification de structures
de choix déterministes

AEEllEeEm e |:> Vérificateur de modeéles
propriétés temporelles

- I

Vrai / Faux
Diagnostic

Figure 65 : Environnement de validation de spécifications asynchrones
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Dans la premiere partie de ce chapitre, nous allons présenter les différentes techniques
d’optimisation que nous avons implémentées dans notre environnement de vérification. La
deuxieme partie présente une méthode de vérification de structures déterministes.

5.2. Techniques d’optimisation

Le but de ces techniques est de réduire lors de la phase de compilation le nombre d’états
générés dans le STEE. Dans la majorité des cas, nous sommes amenés a générer, a partir du
produit des STEE, le STE modélisant toutes les exécutions possibles. Il est alors évident que
tout état supprimé du STEE réduira forcément la taille du systeme engendré pour la
vérification et par conséquent le temps de calcul.

5.2.1. Réduction des automates

Dans un STEE, une transition peut étre composée d’une garde, d’une expression de
synchronisation et éventuellement de plusieurs affectations. En tirant avantage de
I’expressivité du STEE, nous avons mis en place un ensemble de regles de transformations
permettant de réduire la taille du STEE généré lors de la compilation de la spécification en
CHP, tout en préservant la sémantique des automates.

Les regles de réductions sont présentées dans la Figure 66 .

Regle 1
?G?x
||]|::> G?x, ...,Si:=vi

Figure 66 : Regles de réduction des STEE lors de la compilation

Regle 1 : L’idée est de compacter un ensemble de transitions séquentielles en une seule
transition. Cela est possible dans le cas d’une action de communication suivie d’une ou
plusieurs affectations séquentielles.

Regle 2 : Dans le cas d’une conjonction d’un ensemble de transitions suivie d’une
affectation, cette derniere est rajoutée sur chacune des transitions précédentes.

Regle 3 : Si une affectation est suivie d’une disjonction de plusieurs affectations, alors la
premiere affectation est rajoutée au début de toutes les transitions qui lui succedent.
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Notons que chaque regle de transformation supprime au moins un €tat, et conserve strictement
la méme séquence dans les actions.

5.2.2. Abstraction automatique

L’abstraction est une technique connue pour remédier au probleme de 1’explosion d’états. Elle
consiste a construire un modele abstrait a partir du modele d’origine dit modele concret, tel
que chaque action du modele concret peut €tre simulée par une action dans le modele abstrait.

Dans le processus de vérification, nous nous intéressons souvent a la vérification de I’aspect
contrOle, puisque la vérification des propriétés fonctionnelles, de calcul par exemple, est
difficile et tres coliteuse. Une maniere intuitive de vérifier plus aisément ces aspects controles
consiste a faire abstraction des données. Dans cette optique, certains ports ou variables ne sont
pas utilisés dans le contrdle des processus (la maniere dont évoluent les processus), elles sont
alors non-pertinentes pour la vérification des spécifications de controdle, mais leur simple
présence engendre un énorme surcoiit de calcul et de mémoire lors de la phase de vérification.

L’idée est de modifier les variables qui ne sont pas indispensables pour qu’elles aient toujours
une valeur constante. Au mieux, on peut completement supprimer ces variables. Pour cela,
nous avons mis au point une fonction d’abstraction appelée Nec diminutif de Nécessaire.

Définition 7 (la fonction d’abstraction)

La fonction d’abstraction Nec exprime la nécessité d’une variable ou d’un port pour la
vérification d’une propriété de controle.

Nec(x) =true si x est utilisée dans une garde ;
Ou si x intervient par dépendance dans le calcul de la valeur d’une variable vy,
tel que Nec(y)=true;

On applique cette fonction a I’ensemble des variables et des ports du programme CHP en
utilisant les regles de dépendance suivantes.

Opérations CHP Regles
Garde
[£(v1, ) Vi) ] Nec(v1) A ... A Nec(vn)
Actions de communication
P! (f(vi, ..., vn)) Nec(P) => Nec(v1) A ... A Nec(vn)
P?v Nec(v) => Nec(P)

Action d’affectation
v :=£{(v1, ..., Vn) Nec(v) => Nec(v1) A ... A Nec(vn)

Tableau 4 : Regles de dépendance pour le calcul de 1’abstraction automatique
La résolution de ce systeme d’équations se fait en pré-traitement de la compilation. Il donne
ainsi lors de la génération du code IF toutes les informations concernant les variables qui ne

sont pas nécessaires.

Apres application de la fonction d’abstraction, nous pouvons construire I’ensemble Abstract.
Soit x une variable ou un port d’un programme CHP, x € Abstract si Nec(x) = false.
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Finalement la méthode d’abstraction consiste a construire 1’ensemble Abstract, ensuite faire
abstraction de tous les ports et les variables de cet ensemble.

5.2.2.1. Application a I’exemple de I’arbitre asynchrone

Le modele d’exécution généré pour I’arbitre asynchrone sans abstraction des données est dans
la Figure 52 du Chapitre 3. Avec I’application de 1’abstraction automatique, nous obtenons le
STE de la Figure 67.

Par application de la fonction d’abstraction nous obtenons 1’ensemble des ports a abstraire.
Abstract ={E, S1, S2}, le seul port nécessaire, et donc a ne pas abstraire est le port de contrdle
C.

Les types des ports de données de I’ensemble Abstract sont alors abstraits par un type
énuméré d’une seule valeur {d}.

Figure 67 : STE du modele d’exécution de I’arbitre asynchrone généré par abstraction

Nous observons que nous gagnons un facteur considérable en taille. Cette abstraction préserve
les propriétés que nous avons vérifiées sur 1’arbitre initial (§3.3.4.2).

5.2.2.2. Abstraction automatique parameétrable

Dans le cas ou on désire vérifier une propriété qui dépend d’une variable de données, cette
variable ne doit pas €tre abstraite, et bien entendu toutes les variables intervenant lors de son
calcul. Nous avons prévu, pour répondre a ce besoin, I’implémentation d’une abstraction
automatique paramétrée. Il est alors possible de signifier que telle ou telle variable est
nécessaire pour la vérification d’une propriété. En permettant cette possibilité, nous avons
amélioré notre technique d’abstraction, puisqu’elle ne devient plus réservée qu’aux aspects
controle.
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Concretement nous éliminons le parametre (variable ou port) de 1’ensemble Abstract, il
devient alors nécessaire et par conséquent ne peut pas etre abstrait.

5.2.3. Génération du parallélisme

Comme nous 1’avons vu précédemment, le langage CHP permet de créer des portions
d’instructions paralleles a 1’intérieur d’un processus alors que IF ne permet pas cette
fonctionnalité. On pourrait résoudre dans tous les cas ce probleme en créant de nouveaux
processus qui ne contiendraient que les instructions séquentielles. Mais cette méthode
engendre a chaque fois de nouvelles actions de communication pour permettre la

synchronisation de ces nouveaux processus.

Une maniere d’éviter la création de ces nouveaux processus est de générer explicitement
I’entrelacement entre les actions concurrentes. La méthode consiste alors a isoler parmi
I’ensemble des actions concurrentes, celles qui peuvent etre représentées par une seule
transition IF (expressions simples ou atomiques). On peut avec cet ensemble expliciter tous
les entrelacements possibles (interleaving) des transitions (voir Figure 68).

5.2.3.1. Exemple d’entrelacement
Voici un exemple de concurrence en CHP :

S1,S52,S3

ou S1, S2, S3 sont des instructions atomiques (actions de communications ou de simples
affectations)

Process P/, Cl et C2:(P’| |C1]||C2) Process P
@ __ syncinit sync end
sync init @ @
S1 S2
@ sync init @ sync end
sync end @ @
Par des processus concurrents Par entrelacement

Figure 68 : Génération explicite de I’entrelacement des actions concurrentes

Notons que le nombre d’états nécessaires pour la génération des entrelacements possibles est :
1+3+3+1=8.
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5.2.3.2. Cas géneéral

Soit k le nombre de transitions. Le nombre d’états nécessaires pour la génération de tous les
entrelacements possibles est n, = 2",

La construction du STE modélisant 1’entrelacement de k transitions d’une maniere optimale
est basée sur l'utilisation du Triangle de Pascal [GKP94]. Pour construire tous les
entrelacements possibles de k instructions concurrentes, il suffit de construire la
représentation du Triangle de Pascal et d’ajouter les transitions entre les états.

La Figure 69 illustre les entrelacements entre 4 instructions : le nombre d’états nécessaires est

2*; les 5 niveaux sont disposés de la maniere suivante : «1. 4. 6. 4.1», selon les coefficients du
: . n!

Triangle de Pascal : Ci = ————.

(n=-0!

Figure 69 : Méthode de construction des entrelacements

5.2.3.3. Geneération de I’entrelacement en présence de I'opérateur
“probe”

Comme nous I’avons vu dans le Chapitre 2 pour la traduction de 1’opérateur probe, le
processus en communication avec celui qui utilise un opérateur probe doit faire précéder sa
communication de 1’affectation d’un indicateur. Cette action n’est plus atomique et ne devrait
pas pouvoir étre placée dans un entrelacement. On résout ce probleme en réalisant la premiere
partie de 1’expansion avant 1’entrelacement, la deuxieme partie se trouvant dans
I’entrelacement comme une communication normale.

Cet exemple est identique a celui de la Figure 68, S1 est remplacé par une action de
communication. Le port P doit €tre étendu car un autre processus réalise un probe dessus.

Nous avons omis de préciser les actions S2 et S3 sur le schéma pour plus de clarté. (voir
Figure 70 )

P!x,S2,S3

En gras, nous avons placé les états dans lesquels P_Probe reste a 1. Rappelons que P_Probe
doit étre a 1 lorsqu’une communication peut €tre établie.

Une action S1 (qui est ’expansion de la communication sur P) part bien de chacun de ces
états. La sémantique de I’opérateur probe est donc respectée dans cet entrelacement.
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P_Probe :=

s )
@ e
/ P?x, P_Probe ;=0

@ i

Figure 70 : Génération d’entrelacement entre actions concurrentes en présence d’un probe

5.2.3.4. Necessité de créeation de processus pour modeliser le
parallélisme

Dans certains cas, le traitement de la concurrence par génération explicite des entrelacements
est plutot compliqué. C’est typiquement le cas d’une concurrence entre des comportements
séquentiels. Dans ce cas, nous sommes obligés de modéliser la concurrence par création de
nouveaux processus concurrents synchronisés par des “extra-ports”.

La partie de programme CHP suivante met plusieurs comportements en parallele qui ne
peuvent pas etre générés en utilisant la méthode de génération explicite.

S1,(S2;S3), [A# => S4]

On doit extraire les portions séquentielles que 1’on place dans de nouveaux processus. Ces
nouveaux processus sont synchronisés sur le processus originel par les extra-ports : P_sync et
P_ack. On découpe tout cela, puis on synchronise dans le processus qui contenait le
parallélisme.

Le processus qui contenait le parallélisme récupere une des expressions (51 dans I’exemple),
et synchronise les nouveaux processus pour que ceux-ci soient exécutés au bon moment. Il
faut prendre soin de globaliser les variables partagées entre les processus et de bien spécifier
les ports synchronisés.
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Processus original Nouveau processus Nouveau processus

P_sync
P_sync P_sync
1 S1 \
‘/ I)sz ; S3 [A# => S4]
P_ack

Figure 71 : Exemple d’une concurrence nécessitant la création de nouveaux processus
concurrents

5.2.4. Réduction de pré-ordre

Toujours dans 1’optique de réduire le STEE généré lors de la compilation, nous avons
implémenté une technique de réduction de pré-ordre. Dans cette technique, nous considérons
I’ensemble des affectations concurrentes. Nous procédons a 1’extraction des affectations qui
ne contiennent pas de dépendance de variable. Cet ensemble d’affectations concurrentes est
alors remplacé par une seule exécution séquentielle.

Cet exemple CHP présente un ensemble de séquences (une par ligne) a réaliser en parallele.
On veut extraire les séquences qui ne changeront pas la sémantique indépendamment de
I’ordre d’exécution.

(1) x:=10, Les deux premieres lignes ne peuvent pas étre retirés,
2) yi=x+1, car elles sont en inter-dépendance sur la variable x :

3) Z=wW, selon la séquence d’exécution (1) 5(2) ou (2) ;(1), le
4) Alx, résultat a la fin du parallélisme n’est pas le méme.

®) | (c; Bl

L’instruction (3) peut étre extraite, car ni la variable z, ni la variable w ne sont dépendantes
d’une autre affectation.

La ligne (4) ne doit pas €tre extraite car c’est une action de communication, et nous pensons
qu’il faudrait réaliser des vérifications tres complexes pour savoir si la ligne (5) (les deux
communications sur les ports B et C) influe sur les autres actions de communications. En
effet, contrairement aux variables qui sont locales, le caractere global des ports rends plus
difficile I’analyse de dépendance.

L’expression de la ligne (5) ne peut pas étre extraite car ce n’est pas une action atomique.

En conclusion, sur cet exemple, nous pouvons exécuter séquentiellement I’instruction (3),
suivie de ’entrelacement des instruction (1), (2), (4), (5).
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5.3. Verification de I’exclusion mutuelle entre les gardes

Il existe en CHP deux types de structure gardée : la structure déterministe (@) et la structure
non déterministe (@@). En CHP, c’est le concepteur qui est chargé d’assurer 1’exclusion
mutuelle entre gardes dans le cas d’utilisation d’une structure déterministe, car ces contraintes
ne sont pas vérifiées par le compilateur CHP.

La vérification formelle de I’exclusion mutuelle entre les gardes d’une structure de choix
déterministe est d’un grand intérét pour le concepteur de circuits asynchrones. Pour parfaire
cette tache de vérification, nous avons développé le schéma de vérification présenté dans la
Figure 65. Nous proposons un traitement en deux phases :

* La premiere est statique, Pendent la compilation, nous faisons vérifier 1’exclusion
mutuelle a I’aide d’un outil symbolique de décision logique.

* Dans le cas ou I’analyse statique rend comme résultat «le modéle ne satisfait pas
I’exclusion mutuelle», la vérification dynamique permet de prendre en compte les
contraintes de I’environnement pour affiner ’analyse. Si I’exclusion mutuelle n’est
toujours pas satisfaite, elle donne un contre exemple. Le principe est de tester
I’indéterminisme lors de la construction du modele global d’exécution, a 1’aide de
CADP.

5.3.1. Vérification statique par utilisation d’un outil de décision

Le principe de cette premiere méthode est simple. Il consiste a extraire les gardes d’'une méme
structure de choix déterministe, les stocker dans une structure quelconque pour soumettre le
résultat a un outil de décision qui répond par vrai ou faux.

Structure de choix
déterministe (G1 ... Gn)

Valeurs constantes

Non )\ Oui

[ v
. y Traitement en
Extraire un couple compilation

de gardes (Gi, Gj)
v EM OK

Outil de Décision

(Omega) Message d’Erreur
et Diagnostic

Tous les couples

~_—considérés i
@Ieau de marquage
v

Diagnostic
Satisfaisable / Non

Figure 72 : Analyse statique pour la vérification de I’exclusion mutuelle.
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Pour réaliser cette premiere méthode, nous avons spécifié un algorithme pour détecter les
différentes structures de choix : a un ou a plusieurs niveaux d’imbrication de gardes.

Cas d’un seul niveau d’imbrication de gardes :

@ Gl=>...
Gn=> ...
]
Cas de plus d’un niveau d’imbrication de gardes (voir Figure 73) :
@Gl=>...;
@ Gl_1=>...
Gl 2=> ..

Figure 73 : Structures de choix en réseau de Petri

5.3.1.1. Cas simples

Souvent les structures de choix utilisées en CHP, les exemples en témoignent, font appel a un
signal de contrdle dont on teste la valeur. Dans ce cas de figure, il est plus pratique de tester
I’exclusion mutuelle entre les valeurs des gardes lors de la phase de compilation.

Exemple
C:IN MRJ2];

variable Ctrl: MR[2];
[C?Ctrl;
@[ Ctrl ="0"[2] => ... break
Ctrl ="1"[2] => ... break |;

Vérifier que les deux gardes (Ctrl = 70”[2] et Ctrl = "1”[2]) sont exclusives peut se faire
simplement par analyse syntaxique lors de la phase de compilation. De cette maniére, on
vérifie rapidement I’exclusion mutuelle sans faire appel a un outil de décision.

- 103 -



Chapitre 5 Environnement de Validation

5.3.1.2. Algorithme

L’algorithme de la Figure 74 présente la méthode de vérification de I’exclusion mutuelle entre
les gardes d’une structure déterministe dans un niveau statique.

Parcourir la spécification CHP ;
Extraire les gardes Gi d'une structure de choix Si;
Vérifier I'exclusion mutuelle deux a deux par un outil de décision ;
Pour la structure Si composée de n gardes, 'exclusion mutuelle
entre chaque couple de gardes (Gi, Gj) (i 1= est évaluée par Omega:
exp_EM(Gi,Gj) = (Gi and Gj)i

Construction d'un tableau de marquage (TM) ;
for(i=1; i<n; i++)/* Remplir un triangle de valeurs */
for(j=i;j<mn;j++)

if (exp_EM(Gi, Gj+1) = false) TM[i,j+1] :=t;
else TM[i,j] :==f;

Si quel que soit (i, j) tel que (i<j), TMI[ijl=t : la structure est

déterministe.

Sinon les couples (Gi, GJ) ne satisfaisant pas I'EM sont imprimés.

Figure 74 : Algorithme de vérification de I’exclusion mutuelle entre les gardes d’une
structure déterministe.

L’exclusion mutuelle est garantie si toutes les valeurs du tableau sont soit ¢ soit d. Ce qui
signifie que toutes les expressions logiques fournies au démonstrateur sont fausses. Dans le
cas contraire, les informations (numéro de ligne dans le code CHP, I’expression de la garde
etc ...) concernant les couples de gardes qui ne vérifient pas 1’exclusion mutuelle sont
imprimées.

Exemple :
Pour vérification a un niveau statique, I’exclusion mutuelle entre les gardes de la structure de
choix :
@@[ ctrl=0=>...
ctrl=1 => ...
ctrl=2 => ...

]

Expression logique fournie a 'outil de décision |Résultat
(ctrl=0 & ctrl=1) False
(ctrl=0 & ctrl=2) False
(ctrl=1 & ctrl=2) False

Pour chaque structure de choix déterministe, on construit un tableau de marquage, de la facon
suivante :

TM[1,2] = TM_Eval( exp_EM(C1, C2)) = false

TM[1,3] = TM_Eval( exp_EM(C1, C3)) = false

TM][2,3] = TM_Eval( exp_EM(C2, C3)) = false
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L’exclusion mutuelle entre les gardes de la structure du choix est vérifiée, toutes les réponses
fournies par Omega sont de valeur False ;

5.3.2. Vérification dynamique

Dans la phase de vérification statique, si I’exclusion mutuelle est vérifiée, alors la structure de
choix est déterministe, sinon on ne peut rien dire. En effet, dans certains cas, 1’outil de
décision peut trouver un recouvrement entre les gardes ou constater que les gardes sont
indépendantes. Dans ces cas, on ne peut pas affirmer que I’exclusion mutuelle est violée.
Alors, il est important de vérifier que, lors de I’exécution, I’exclusion mutuelle entre les
gardes est bien vérifiée.

L’idée de cette deuxieme phase de vérification est de faire vérifier par CADP le
déterminisme. Il suffit de construire des expressions booléennes rattachées aux gardes de la
structure de choix a vérifier. On peut alors communiquer a I’environnement un message sur la
présence ou non du non-déterminisme.

Vérification Statique spécification en CHPM

h 4

Analyse du TM
Ignorer les branches vérifiant I'EM

T~

Noyau CHP2IF

v
IF-EM : Spec IF pour la
vérification dynamique
v
Vérificateur de modéles
«CADP»
v

Diagnostic J

Figure 75 : Analyse dynamique pour la vérification de I’exclusion mutuelle.

Propriéte en p-calcul
(Non-Déterminisme)

5.3.2.1. Format intermédiaire pour la vérification dynamique

La vérification dynamique est basée sur la construction d’un format intermédiaire qui permet,
lors de la construction du modele d’exécution, de mettre en évidence la violation de
I’indéterminisme.

Nous ajoutons au niveau de chaque garde de la structure de choix une action qui consiste en
I’envoi d’une expression booléenne spécifique. Cette expression booléenne est construite de
la maniere suivante :
Prenons I’exemple d’une structure de choix a n gardes G1, ...Gn. Pour chaque chemin i
de la structure de choix, on communique sur un buffer la valeur de
I’expression booléenne composée du ou de toutes les gardes a I’exception de la garde
correspondant au chemin actuel :
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Expi= v Gj

j=l..n(j=i)

Si la valeur de cette expression est “frue”, alors il y a un indéterminisme entre la garde
Gi et le reste des gardes.

D’une maniere plus concrete, on définit un ensemble de parametres :
* TG :untype énumératif qui contient les identificateurs des gardes,
* Non-Det : un signal contenant la valeur de 1’expression booléenne
* env :un buffer surlequel on écrit la valeur du signal Non-Det

Dans IF, on retrouve ces parametres décrits de la fagon suivante :
Type TG enum g1, g2, ..., gn ; /* correspond aux gardes d’une structure */
Buffer env : queue :toenv of *;
Signal Non-Det(pid, bool) ;

Pour la structure CHP : @[ G1 => ...
G2=> ..

Gn=> ... ]
on construit le systtme IF suivant :

[Gn] / output Non-Det

[G1]/ output Non-Det )
(pr-id,Expn) to env

(pr-id,Expl) to env,

[G2] / output Non-Det
(pr-id,Exp2) to env

Figure 76 : Spécification IF dédiée a la vérification de 1’indéterminisme.

Dans Figure 76, I’étiquette “[G1]/ output Non-Det (pr-id,Expl) to env” veut dire que si la
garde G/ est vraie, alors on envoie la valeur Exp/ du signal Non-Det dans le buffer env.

5.3.2.2. Analyse du tableau de marquage :

Une maniere de rendre la vérification de 1’exclusion mutuelle plus efficace et plus rapide est
d’exploiter les résultats de la phase de vérification statique. En effet en analysant le tableau de
marquage, on élimine les chemins correspondant aux gardes vérifiant 1I’exclusion mutuelle.
Cela permet de réduire le nombre de choix a traiter dans la structure gardée, et par conséquent
de rendre la phase de vérification plus performante.

5.3.2.3. Verification par un vérificateur enumeératif de modeles

Apres la construction d’un systeme IF dédié a la vérification de 1’exclusion mutuelle, il suffit
de vérifier la propriété temporelle qui annonce qu’a partir d’un €tat initial, on n’arrive jamais
a une transition avec un label vérifiant la condition de 1’exclusion mutuelle citée auparavant.
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Propriété temporelle en u-calcul : 1a propriété peut etre exprimée de différentes facons. La
propriété ci-dessous exprime qu’a partir d’un état initial, on n’arrive jamais a une action avec
I’étiquette “Determin” : [true*.not (Determin).true*]

7

L’étiquette Determin = +(pr-id,env,Non-Det,{glob,{true}})” veut dire que le signal

Non-Det est communiqué sur le buffer env avec la valeur true.
Si cette propriété est vérifiée, alors I’exclusion mutuelle entre les gardes est vérifiée.

5.3.3. Exemple d’application

Pour mettre en évidence I’approche de vérification de I’exclusion mutuelle entre les gardes
d’une structure de choix déterministe, nous présentons son application sur un petit exemple
d’arbitre. Cet arbitre est semblable a I’exemple de 1’arbitre qui nous a accompagnés le long du
manuscrit.

Le circuit se comporte de la maniere suivante : le signal de contrdle est lu, puis sa valeur est
affectée a la variable locale ctrl. Cette dernicre variable est testée par une structure de choix :
Si ctrl < “27[3], alors on lit E et on I’écrit dans S1.
Si ctrl >="1"[3], alors on lit E et on 1’écrit dans S2.
Dans les autres cas, E est lu et ensuite écrit dans S1.

Le programme CHP de I’exemple et sa représentation en STEE sont donnés dans la Figure 77.
Dans cet exemple, nous utilisons les deux méthodes de vérification. En utilisant un outil de

décision symbolique, on vérifie a un niveau statique 1’exclusion mutuelle entre les gardes de
la structure de choix.

COMPONENT Det_Selector
PORT (C: IN DI MR[3][1]; E: IN DI MR[2];

S1,52: OUT DI MR]2] ) System Det_Selector
BEGIN
PROCESS main
PORT (C: IN DI MR[3][1]; E: IN DI MR[2];
S1,S2 : OUT DI MR[2] ) C Zctrl
variable x : MR[2];
variable ctrl : MR[3][1]; (ctrl<2) / (nOtI(ICOt:(l:éi::S) /

Begin
[Cctr]; @
@] ctrl < "2"[3] => E?x; S1!x; break
ctrl >="1"[3] => E?x; S2!x; break .
others => E?x; S1!x; break ': el
J; loop [;
End;

END;

Figure 77 : Programme CHP et sa représentation en IF de I’exemple

Dans I’exemple, on distingue deux gardes : (ctrl<2) et (ctr]>=1). L’expression soumise a
I’outil Omega est donc : (ctrl<2) & (ctr]>=1). Le résultat de la vérification est différent de la
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N

valeur «False». Alors a ce niveau, 1’exclusion mutuelle n’est pas garantie. En effet, si
I’environnement envoie sur le port de contrdle la valeur 1, on est devant un choix
indéterministe, puisque les deux gardes : (ctrl<2) et (ctr]>=1) seront vraies.

Expression logique fournie a ’outil de décision Résultat

(ctrl<2) & (ctrl>=1) {1}

Tableau S : Résultats de 1’analyse statique de 1’exclusion mutuelle

L’application de la méthode dynamique sur notre exemple permet de construire le modele
d’exécution donné a la Figure 78. Nous pouvons facilement observer sur ce petit exemple que
I’exclusion mutuelle n’est pas vérifiée. Un chemin d’exécution qui viole cette propriété est
indiqué par des traits pointillés.

Si nous forcons I’environnement a ne communiquer que la valeur 2, il est évident que, dans ce
cas, ’exclusion mutuelle est vérifiée. La méthode statique ne peut rien faire pour prouver
I’exclusion mutuelle dans ce cas de figure, puisqu’elle n’exécute pas le modele. Par contre la
méthode dynamique est dédiée a la vérification lors de I’exécution de la spécification.

+(main env NonDet, {main|false 22}

Figure 78 : Modele d’exécution de I’exemple pour la vérification dynamique
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PROCESS Environ

PORT (C: OUT DIMR[3][1])
Begin

[ C1"2”[3]; loop] ;

End ;

En ajoutant le processus “Environ” a I’arbitre, par application de la méthode de vérification
dynamique, nous obtenons le modele d’exécution décrit dans la Figure 79. Le modele est
beaucoup plus petit que celui de la Figure 78 car I’environnement est contraint a ne
communiquer que la valeur 2 sur le port de contrdle. Il est clair que 1’exclusion mutuelle est
vérifiée puisqu’il n’existe pas d’étiquette signalant la présence d’indéterminisme.

+(main,efv.NonDét.{main.false.22})

Figure 79 : Modele d’exécution de I’exemple en contraignant I’environnement
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Chapitre 6 Mise en ceuvre et Etudes de cas

6.1. Introduction

Dans ce chapitre nous présenterons quelques études de cas concrets de I’application de notre
méthode de vérification. Nous avons choisi deux exemples de circuits asynchrones avec des
fonctionnalités différentes :

v" Filtre FIR : une implémentation asynchrone d’un circuit de filtrage de signaux,

v" Le circuit DES : une implémentation asynchrone d’un circuit de cryptage/décryptage
de données.

Nous commencgons par présenter brievement les deux prototypes que nous avons développés,
ensuite les outils que nous avons utilisés pour la vérification, et nous terminerons enfin par
présenter les résultats des travaux de vérifications sur les deux circuits : le Filtre [Bou03,
BBMO3b] et le circuit DES[BBMO03a].

6.2. Presentation des outils

6.2.1. Pnet2VHDL

Pnet2VHDL est un traducteur prototype qui a été développé pour les besoins de la vérification
basée sur le modele pseudo-synchrone. La méthode implémentée dans ce prototype a été
expliquée dans le chapitre 3.

Pnet2VHDL prend en entrée le format intermédiaire PN-DFG de ’outil de synthese de circuit
asynchrone TAST et construit le VHDL pour la vérification formelle correspondant. Le
prototype Pnet2VHDL est développé en C++, il a été testé sur de nombreux arbitres
asynchrones, il a été également utilisé dans I’é€tude d’évaluation présentée dans le chapitre 4.

6.2.2. L’environnement de validation CHP2IF

C’est un environnement ouvert de vérification de circuits asynchrones, dont les principes et
les méthodes ont été expliqués dans les chapitres 3 et 6. Nous avons implémenté une partie de
cet environnement dans le cadre d’un stage de maitrise d’informatique. La version actuelle
de ’environnement est presque aboutie, elle permet de traiter une grande palette d’exemples,
mais ne supporte pas tous les opérateurs et tous les types de variables. Certains opérateurs
binaires, non disponibles en IF, ne fonctionnent pas, quant aux types de variables, ils doivent
eétre des entiers non signés. Quel que soit le type de variable, il est transformé en un intervalle
de valeurs. C’est le cas des types tableaux, qui se retrouvent transformés en un intervalle.
L’environnement CHP2IF permet de traiter également, comme cela a été montré dans le
chapitre précédent, la vérification de 1’exclusion mutuelle entre les gardes d’une structure
déterministe.

6.2.3. Outils utilisés

6.2.3.1. FormalCheck

FormalCheck est un outil industriel de vérification formelle développé par les laboratoires de
Bells. Il considere une grande partie du sous-ensemble pour la synthese des deux langages de
conception de matériel Verilog et VHDL. Le modele de vérification sous-jacent est le modele
symbolique.

L’utilisateur fournit un ensemble de propriétés, exprimées en CTL*, a vérifier sur le modele
de conception. FormalCheck dispose des opérateurs simples de logique temporelle pour
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décrire les propriétés comportementales a vérifier. Il est également possible de spécifier
I’environnement grace a des contraintes d’équité a indiquer a 1’outil avant de procéder a la
vérification.

FormalCheck assiste ’utilisateur lors de la vérification, par exemple pour chaque erreur, il
indique la ligne susceptible d’étre a 1’origine de 1’échec de la vérification.

6.2.3.2. CADP

CADP est un environnement de développement et de vérification de descriptions LOTOS. 11
prend en entrée plusieurs formalismes : de haut niveau écrits en LOTOS, ou de bas niveau
i.e, des systemes de transitions étiquetées. Il est composé de plusieurs logiciels
(ALDEBARAN, BCC, CAESAR, CAESAR.ADT, EVALUATOR, OPEN/CAESAR, XTL,
etc) et offre plusieurs fonctionnalités : la simulation interactive ou aléatoire, la vérification
comportementale par rapport a des relations de simulation ou de bisimulation, et la
vérification logique des propriétés temporelles.

v CAESAR et CAESAR.ADT sont les compilateurs permettant la traduction des
spécifications LOTOS vers des systemes de transitions étiquetées.

v" OPEN/CAESAR est une plate-forme qui permet I’implémentation des algorithmes de
vérification a la volée.

v ALDEBARAN permet de minimiser ou de comparer des systemes de transitions
étiquetées modulo des relations d’équivalence et de préordre : la bisimulation forte, la
bisimulation observationnelle, 1’équivalence et le préordre de stireté.

v XTL [MGa98, Mat98] est un langage fonctionnel congu pour faciliter I’implémentation
des divers opérateurs de logique temporelle, évalués sur des modeles construits
explicitement.

v" Et enfin, EVALUATOR[MSi00] est le composant de CADP chargé de la vérification.
EVALUATOR est un model-checker a la volée de formules de u-calcul arborescent sans
alternation. EVALUATOR effectue une vérification a la volée de la propriété temporelle
sur le systeme de transitions étiquetées (STE). Le résultat de cette vérification (VRAIE
ou FAUSSE) peut etre accompagné d’un diagnostic selon les options d’exécution.

6.2.3.3. IF

IF est un format intermédiaire qui assure le lien entre des formalismes de description de haut
niveau : SDL et LOTOS, et des modeles sémantiques de bas niveaux, notamment les systemes
de transitions étiquetées STE. IF dispose d’un environnement composé de plusieurs outils :

v TF/API est une bibliotheque pour la représentation et la manipulation syntaxique de
programmes IF. IF/API offre quelques primitives générales de manipulation, en donnant
acces aux objets contenus dans 1’arbre syntaxique construit par la compilation d’un
programme IF.

v' TF2C est un compilateur qui produit les primitives de simulation en C, pour des
programmes IF, selon la sémantique. Il a été réalisé a 1’aide de 1’interface IF/API.

v LIVE: D'outil LIVE implémente une analyse des variables actives et certaines
optimisations syntaxiques induites sur les programmes IF. LIVE prend en entrée un
programme IF et fournit en sortie un autre programme, ou toute redondance produite par
les variables inactives ou inutiles est éliminée explicitement par I’introduction
systématique de re-initialisations.
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v' TIF.OPEN est le générateur du modele d’exécution en format STE. A partir d’une
spécification en format IF, il nous fournit une représentation de toutes les exécutions
possibles en format STE.

6.2.3.4. Omega

Omega est un outil de décision symbolique [Omega, Pug92, KMP95], basé sur un algorithme
de programmation en nombres entiers. Il peut déterminer si une dépendance existe entre deux
tableaux de références, et si oui, dans quelles conditions. Omega a été initialement congu
comme un outil de décision sur des contraintes, ensuite étendu afin de fournir des réponses
symboliques, plutdt que des réponses vrai/faux. Cette €volution permettrait une analyse
standard plus rapide de la dépendance de données. L’outil Omega est actuellement étendu au
point d’€tre un systeme complet pour simplifier et vérifier des formules de
Presburger[KKr76].

6.3. Etudes de cas

6.3.1.  Filtre a Réponse Impulsionnelle Finie ou filtre RIF

Les filtres sont des dispositifs électroniques qui servent au filtrage linéaire des signaux a
temps continu. Ils sont utilisés dans des applications dont I’importance économique est
considérable : transmissions numériques, codage des sons MP3, synthese de parole ...etc.

Le filtre que nous considérons ici est un filtre non-récursif ou a Réponse Impulsionnelle Finie
«RIF». Ces filtres RIF sont des systemes pour lesquels une valeur Output de sortie est obtenue
par une somme pondérée d’un ensemble fini de valeurs d’entrée représentant les échantillons
du signal a filtrer. Un filtre RIF possede une fonction de transfert polynomiale.

Filtrage
Input |:> d’un signal I:>Oufpui

Fonction de transfert

Figure 80 : Filtrage d’un signal

L’équation de la fonction de transfert s’€crit :
N-1
Output(n) = 24 Coeffli) Inpu(n-i
N est I’ordre du filtre. -

6.3.1.1. Description en CHP du Filtre RIF quatre étapes

Le filtre que nous avons vérifié est décrit dans Figure 81. C’est un filtre RIF d’ordre 4, avec
des données d’entrée-sortie de 8 bits et 4 coefficients. Le comportement du filtre est modélisé
par 13 processus en CHP. Les deux blocs : FSM et I’accumulateur contiennent des éléments
mémorisants et sont chacun modélisés par deux processus pour les besoins de la
synthese[RDRO2].
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| Inputs bit[8]
—

Reg3 [€¢—| Reg2 [ Regl [€¢—— Reg0 [«
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Multiplexer

& Out_mux

L Coeff Ad_rom
Multiplier [4————— Rom |[&——— Ffsum

Ad_mux

lOut_muI
Init

Init Init P
Accumulator o] Bufft [fc Buff2  |&eom

Outputs bit[8]

Figure 81 : Schéma de I’implémentation en CHP du Filtre RIF quatre phases

6.3.1.2. Modeélisation du Filtre en STEE

Le composant CHP est décrit par un systeme IF, et chaque processus CHP est représenté par
un processus IF. Pour illustrer 1’étape de modélisation en STEE du Filtre, nous présenterons
un certain nombre de processus CHP du filtre et leurs correspondants en STEE.

a) Le processus "accumulator_r"

CHP IF sans optimisation
PROCESS accumulator_r PROCESS accumulator_r ; a
PORT(N_Acc : IN DI bit[18] ; | VAR
Acc : OUT DI bit[18] accu: MR_2_18; accl0
)
VARIABLE accu : bit[18] ; state a
el :init; ‘
BEGIN ed; e3; e2;
[Acc 1700000000000000” ; n_accideeu
[N_Acc ?accu ; transition acclagcu
Acc laccu ; loop |; from e4 sync acc laccu to €3 ;
Break | ; from e3 sync n_acc ?accu to a
END ; ed;
from el sync acc !0 to e3 ;

Figure 82 : Code CHP, code IF et représentation graphique du IF du processus
“accumulator_r”
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IF avec abstraction

process accumulator_r ; Dans ce processus, 1’abstraction ne fait que

supprimer la variable locale abstraite

state “accu”. Abs-Data est une variable globale

ei :1n1’;; > introduite pour récupérer les informations
€x; €5, €,

abstraites envoyées par un autre processus.
D représente 1’envoi d’une donnée
abstraite.

transition
from e4 sync acc !d to €3 ;
from e3 sync n_acc ?Abs-Data to e4 ;
from el sync acc !d to €3 ;

b) Le processus "Multiplexer"

Dans ce processus, le canal de commande (Ad_mux) est de type MR[4][1 ], c’est-a-dire un
codage de données de un parmi quatre. Le canal de contrdle Ad-mux est lu dans la variable
locale “adresse”. Selon la valeur de “adresse”, un des quatre canaux (Mux1, Mux2, Mux3 ou
Mux4) est lu et sa valeur est écrite sur le canal out_mux.

PROCESS multiplexer

Port (Ad_mux : in DI mr[4][1];
Mux1, Mux2, Mux3,
Mux4 :in DImr[2];
out_mux : out DI mr[2][8])

Ad_mux ?address

Variable address : mr[4][1] ;
Variable x : mr[2][8] ;

Begin

[ @ Ad_mux ?address ;

[ address = 3 => Mux1 ?x ; break
address = 2 => Mux2 ?x ; break
address =1 => Mux3 ?x ; break
address = 0 => Mux4 ?x ; break] ;

out_mux !x | ; loop] ;
End ;

[address=3}

[address=1
Mux3?x

(a) CHP code du “Multiplexer” (b) représentation en IF du “Multiplexer”

Figure 83 : Code CHP du Processus “Multiplexer” et représentation en IF
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¢) Le processus "fsm_s"

PROCESS fsm_c

PORT(Statel :IN DIMR[4];
N_State :OUT DI MR[4] ;
Init_accul : OUT DI bit )

VARIABLE cs : MR[4] ;

BEGIN
[N_State !”0000” [4], Init_Accul !"1";
[Statel ?cs ;
@[cs="0"[4] => Init_Accul I'0’;
N_State !”1”7[4] ; break
cs="“1"[4] => Init_Accul 0" ;
N_State !”2”[4] ; break
cs="“2"[4] => Init_Accul 1'0" ;
N_State !”3”[4] ; break
cs="“3"[4] => Init_Accul !'1";
N_State !”07[4] ; break

]; loop R
| Jbreak Remarque : l'état en bas en pointillés existe
1; déja. Il a été ajouté pour des raisons de lisibilité.
END ; L'automate posséde donc bien une boucle.

Figure 84 : Le code CHP du processus fsm_s et sa représentation en IF.

Le processus fsm_s est une machine d’état qui commande le Filtre. Apres une initialisation
concurrente des ports : N_State et Init_Accul, la machine d’état attend une information sur le
port Statel. Cette information indique 1’état courant du Filtre, selon la valeur transmise sur le
port Statel on écrit une des valeurs “O” ou “1” sur le port Init_Accul, puis on indique I’état
suivant sur le port N_State.

d) processus fsm_r

PROCESSUS fsm_r

Port ( State :OUT DI mr[4]; Add_rom !c
Ad_mux :OUT DI mr[4] ;
Ad_rom :OUT DI mr[4];
N_State :IN DImr[4]) 9

Variable cs : mr[4] ; Add_mux lcs

Begin
[N_State ?cs;
Statel !cs, Ad_mux !cs, Ad_rom Ics ; Statellc
Loop ] ;
End ;

Figure 85 : Processus fsm_r et sa représentation en IF

Le processus fsm_r forme avec le processus fsm_s présenté précédemment la machine d’états
qui commande le Filtre. Il offre un exemple du traitement de la concurrence par génération
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explicite des entrelacements de la structure de répétition. Le processus commence par
récupérer une information du port N_State, puis réalise les actions en parallele.

6.3.1.3. Mise en evidence des reductions

Avant de procéder a la phase de vérification, les fichiers IF sont compilés. Cette phase réalise
le produit des automates contenus dans le fichier IF. Lors de cette phase de génération, toutes
les valeurs possibles des variables et ports sont considérées, c’est-a-dire que le résultat,
exprimé en STE, est beaucoup plus grand que le programme IF. C’est sur ce format que nous
pouvons constater ’utilité et les gains de 1’application des techniques de réduction et
notamment 1’abstraction automatique.

Dans le cas du Filtre et sans 1’application de la technique d’abstraction, aucune vérification ne
peut etre faite, car les ressources nécessaires en termes de mémoire et en temps de calcul sont
trop importantes.

Nombre d’états de I’automate généré par
compilation du fichier IF du filtre

Sans abstraction Avec abstraction
Sans réduction > 1 000 000%* 130 648
Avec réduction > 1 000 000%* 33676

Le compilateur a été arrété a la main (CTRL-C)

6.3.1.4. Verification de quelques propriéetées

Des propriétés caractéristiques du comportement de filtre ont été exprimées en u-calcul, et
automatiquement vérifiées en utilisant CADP, sur un serveur SUN ultra 250 avec de la
mémoire de 1.6 GB. Pour certaines d’entre elles, leur signification et le temps global de
vérification (le temps de génération du modele d’exécution + le temps de vérification) sont
énumérés dans le tableau ci-dessous.

Propriété . T cmps de Mémoire
vérification.(sec)
P1 | Absence de I’inter-blocage 1.77 +7.27 =9.04 884 MB
P2 | Chaque entrée déclenche une sortie L.77+9.68 =11.45 | 865 MB

Le multiplexeur doit recevoir les entrées (Muxi)
P3 |dans I’ordre suivant : Mux4, Mux3, Mux2 et| 1.77 + 30.55 =32.32 885 MB
Mux1

Aucune nouvelle entrée n’est lue avant que

P4 Mux]1 soit lu (regle de convolution).

1.77 + 8.67 = 10.44 879 MB

Tableau 6 : Résultats de vérification de quelques propriétés temporelles
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6.3.1.5. Verification par reduction

Pour vérifier la propriété P3 qui dépend seulement des canaux de Mux(i), une technique
alternative est disponible. Le comportement du filtre est réduit en cachant toutes les étiquettes
qui ne dépendent pas des canaux de Mux(i). Ceci peut etre obtenu en appliquant des
techniques de réduction et de préservation d’équivalence. Le STE résultant est donné dans la
Figure 86, il montre que le multiplexeur regoit les entrées Mux(i) dans I’ordre correct.

M ux4{dL@ M ux3{dL@M ux2{d

D

Figure 86 : Le STE réduit pour la propriété P3

6.3.2. Circuit de DES

Le DES “Data Encryption Standard” est un systeme de chiffrement par blocs de 64 bits, dont
8 bits (un octet) servent de test de parité (pour vérifier I’intégrité de la clé). Chaque bit de
parité de la clef (1 tous les 8 bits) sert a tester un des octets de la clef par parité impaire, c’est-
a-dire que chacun des bits de parité est ajusté de fagon a avoir un nombre impair de ‘1’ dans
I’octet a qui il appartient. La clé a donc une longueur “utile” de 56 bits, ce qui signifie que
seuls 56 bits servent dans 1’algorithme.

Le DES fut normalisé par I’ANSI (American National Standard Institute) sous le nom de
ANSI X3.92, plus connu sous la dénomination DEA (Data Encryption Algorithm).

DATA D%Iéif;?;,r KiY
* 64 1 64
IP CTRL PC1
3 CTRL v
Chiffrage Génération
des Données Sub-Key des Clefs
L ] —— |
A v
P -1 PC2
¢ 64
OUTPUT

Figure 87 : L’architecture globale du circuit DES
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L’architecture globale du circuit DES asynchrone est décrite dans la Figure 87. C’est
fondamentalement une structure itérative, basée sur trois blocs en boucles synchronisées par
des canaux de communication. Le canal “sub-key” synchronise le bloc de chiffrage du chemin
de données avec le bloc de génération des clefs. CTRL est un ensemble de canaux produits
par le bloc contrdleur (une machine d’état fini) qui commande les chemins de données le long
de seize itérations comme indiqué par 1’algorithme du DES [DES].

Le canal d’entrée CRYPT/DECRYPT de 1-bit est employé par le contrdleur pour configurer
le circuit et déclencher le chiffrage. Les canaux 64-bit DONNEES et CLEF sont utilisés pour
écrire respectivement le texte plat et la clef. Le texte chiffré est produit sur le canal 64-bit de
sortie Output.

6.3.2.1. Algorithme du DES

L’algorithme consiste a faire des combinaisons, des substitutions et des permutations entre la
donnée a chiffrer et la clé, en faisant en sorte que les opérations puissent se faire dans les deux
sens (pour le déchiffrement). La clé est codée sur 64 bits et formée de 16 blocs de 4 bits,
généralement notés k1 a k16. Etant donné que “seulement” 56 bits servent réellement a
chiffrer, il y a 2° (soit 7.2*10'®) possibilités de clés différentes !

L’algorithme du DES présenté ci-dessous étant public, toute la sécurité repose alors sur la
complexité des clés de chiffrement.

Les grandes lignes de I'algorithme sont les suivantes :
v" Fractionnement du texte en blocs de 64 bits (8 octets)
v Permutation initiale des blocs
v Découpage des blocs en deux parties : gauche et droite,
nommeées G et D
v Etapes de permutation et de substitution répétées 16 fois
(appelées rondes)
v" Recollement des parties gauche et droite puis permutation
initiale inverse
v L'ensemble des étapes précédentes (rondes) est réitéré 16
fois.
A la fin des itérations, les deux blocs G16 et D16 sont recollés,
puis soumis a la permutation initiale inverse, le résultat en sortie
est un texte codé de 64 bits !

6.3.2.2. Description en CHP du circuit DES

La description en CHP du DES est décrite par un composant CHP. Ce composant est organisé
en trois blocs : bloc de chiffrage des données, bloc de génération des clefs et bloc de contrdle.
L’architecture en CHP du DES est montrée dans la Figure 88. Elle est composée de 26
processus :

19 dans le bloc de chiffrage des données,

5 dans le bloc de génération des clefs,

et 2 dans le bloc de controle.
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DATA i/64 Crypt/Decrypt y Key
| IP_dt I | Compteur16 QQ, i
I | ! '
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i lg’ = Li e i i :Z Out_Pcl |
| |Li_lbufl | & |LiBufl g ¥ # 56 |
| =32 B N N l
o Buf32_1|+ a2 | | Mux K F
| |0 3 ! g Ouf Mux2cas |
S Expansion /E_dtl |}! |5 56 :
LN L |8 . |
i . 38 1 f’;% ShiftReg |
| . XOR48_dtl |8 Out_reg
r|Lil L bo || _1-56 i
| Si_in L] Y |
| Ly |
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: Si_out i | Outl,reg//56 Iﬂ#
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| Fil 32 L :
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! Li R; |1 Geénération des Clefs
! ~h XOR 32 gt [Ri ;i T T TN
! L16 32 R16 32 . I
| £ y Chiffrage i
i IP_1_dtl des Données |
A Output_ _6_4__"_"""""""""""""I

Figure 88 : Architecture en CHP du DES

6.3.2.3. Modélisation du DES en STEE

La spécification du DES en STEE a été générée automatiquement par notre environnement de
validation. Le composant CHP a été traduit en systeme IF et chaque processus CHP en un
processus IF. Comme pour le cas du Filtre, nous allons illustrer cette modélisation a travers le
traitement de quelques processus CHP.

a) Le processus "xor32_dtl"
PROCESS xor32_dtl
Port(Fi :IN DI passive DR[32] ; e
Li_1:IN DI passive DR[32] ; Fi? Abs-Data
Ri :OUT DI active DR[32])
Variable v_fi, v_li_1, v_ri: DR[32]; e
Begin [Fi?v_fi, Li_ 1?v_li_1; Li 12Abs-Data
vrii=v_ fiXORv_li 1; -
Ri!v_ri;loop];

Li_1?Abs-Data

Ri!d

End ;

Figure 89 : Le processus xor32_dtl et sa représentation en IF
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Le processus xor32_dtl réalise I’opération binaire XOR entre les deux ports : Li_/ et Fi. Les
valeurs de ces deux ports sont lues d’une maniere concurrente, ensuite le résultat du XOR
entre Li_[ et Fi est écrit sur le port Ri.

b) Le processus "Mux_3L"

Dans ce processus, le canal de commande Ctrl_Roundl_L est de type MR[3][1 ], c’est-a-dire
un codage de données d’un parmi trois. Le canal de contrdle est lu dans la variable locale
Ctrl. Selon la valeur de Ctrl, un des deux canaux (L0, Li_buf2) est lu et sa valeur est écrite sur
le canal L16 ou Li_I_bufl.

Le programme CHP ainsi que sa représentation graphique en programme IF sont montrés sur
la Figure 90.

PROCESS Mux_3L
PORT (L0, Li_buf2  :IN DIDR[32];
L16, Li_1_bufl,
Ctrl_round1_1: IN DI MR[3] ;)
Variable ctrl : MRJ[3] ;
Variable in1 : DR[32];
Begin
[Ctrl_roundl_1? ctrl ;
@[ Ctrl =”0”[3] =>L0?inl;
Li 1 _bufl!inl ; break [ctrl =1] /]
Ctrl = “1”[3] => Li_buf2 ?inl ; Li_buf2?in]
Li 1 _bufl!inl ; break
Ctrl = “2”[3] =>Li_buf2?inl;
L16!in1 ; break

], loop];
End ;

Figure 90 : Le processus Mux_3L et sa représentation en IF

¢) Le processus "loop_compteur" A

PROCESS loop_compteur
port (NST : IN DI MR[17] ; N :=
CS :OUT DI MRJ[17])

variable n : MR[17] ; e

Begin
n:="0"[17]; CSIN
[CS!In;NST ?n; loop |;

end ;

end ;

ST?N

Figure 91 : Le processus loop_compteur et sa représentation en IF

Ce processus initialise le compteur avec la valeur “0”, et a chaque fois il récupere la valeur
suivante du port NST qui devient la valeur courante du compteur lors de la prochaine boucle.
Ce processus permet d’éviter la mémorisation introduite par 1’utilisation d’un seul processus
pour modéliser le bloc controleur.
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d) Le processus "compteur"

Le processus compteur est le processus chargé de la commande, il forme avec le processus
loop_compteur le bloc controle (voir la Figure 92). Dans ce processus, on teste la valeur du
port Decrypt qui détermine si nous voulons crypter ou décrypter le texte récupéré sur le port
DATA. Selon la valeur du port Decrypt, on déclenche une structure de choix sur la valeur
courante CS du compteur. Suivant cette valeur, on exécute concurremment un certain nombre
de commandes, qui servent généralement a déclencher les processus des deux blocs : Gestion
des clefs et déchiffrage des données.

Vu que le processus est tres grand, nous présentons dans les figures suivantes une partie du
processus et sa représentation en IF.

PROCESS Compteur
Port ( Decrypt :IN DI MRJ[2];
CTRL_KEY  :OUTDI MR[5];
CTRL_ROUND1_R, CTRL_ROUND1_L : OUT DI MR[3];
CTRL_MUX_K, CTRL_DMUX_K: OUT DI DR[1];
CS, NST : IN DI MR[17];)

Variable n : MR[17];
Variable cd: MR[2];

Begin
[Decrypt ?cd ;
@[cd="1"=>[CS?n;
@[n="0"[17]=>CTRL_KEY!"1"[5],CTRL_MUX_K!0',CTRL_DMUX_K!'0',
CTRL_ROUND1_R!"1"[3], CTRL_ROUND1_L!"1"[3],NST!"1"[17];break
n="16"[17]=>CTRL_ROUND1_R!"2"[3],CTRL_ROUND1_L!"2"[3],
NST!"0"[17];Decrypt?; break
]; break ]; break

cd="0"=> [CS?n;

@[n="0"[17]=>CTRL_KEY!"0"[5],CTRL_MUX_K!'0', CTRL_DMUX_K!'0',
CTRL_ROUNDI_R!"1"[3], CTRL_ROUND1_L!"1"[3],NST!"1"[17];break
n="16"[17]=>CTRL_ROUND1_R!"2"[3],CTRL_ROUND1_L!"2"[3],
NST!"0"[17]; break

]; break |; break

]; loop |;
End ;

Figure 92 : Processus Compteur en CHP
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Figure 93 : Représentation en IF du processus Compteur

6.3.2.4. Verification de quelques propriéetées

Des propriétés caractéristiques du comportement du DES ont été exprimées en u-calcul et
automatiquement vérifiées en utilisant CADP, sur un serveur SUN ultra 250 avec 1.6 GB de
mémoire vive.

Le temps de génération du modele STE est 1h :05mn :27.02 et sa taille est: (2.9 e+7
transitions, 5.2 e+6 états). La signification des propriétés et les performances
d’exécution (temps de vérification exprimé en h :min :sec ; la mémoire en Mega-Bytes) sont
énumérées dans le Tableau 7.

Propriété Temps de vérif. | Mémoire

P1 | Absence de I’inter-blocage 27:41.23 884 MB

Apres la réception des 3 entrées (Key, DATA,

Decrypt), la sortie est toujours produite 27:31.93 865 MB

P2

P3 |Le compteur du contrdleur compte correctement 26 :25.64 885 MB

A chaque itération, les deux blocs (bloc de
P4 |déchiffrage de données et le bloc des clés) se 26 :25.65 879 MB
synchronisent correctement.

Tableau 7 : Résultats de la vérification de quelques propriétés temporelles

6.3.2.5. Verification par reduction

Pour vérifier les propriétés P3 et P4 qui ne dépendent que du bloc de contrdle et de certains
canaux de synchronisation, une technique alternative est disponible. Le modele de
comportement est réduit en cachant toutes les étiquettes qui ne se relient pas au bloc CTRL et
au canal Sub-Key. Ceci peut étre obtenu en appliquant des techniques de réduction et de
préservation d’équivalence ce qui, pour ce modele, prend un temps de calcul de 11 :46.31 et
consomme 1.71 G. de mémoire.

Le modele d’exécution en STE obtenu apres réduction est présenté dans la Figure 94, une
partie a I’intérieur du STE est omise pour le rendre plus lisible. Ce STE comporte 67 états et
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102 transitions et montre le comportement cyclique ainsi que la synchronisation sur le canal
Sub-Key.

Sub-Key{d}

s{16}

Crypt{0/1ha__ Crypt{0¥1}

Cs{16}

Sub-Key{d

Sub-Key{d Cs{16) Sub-Key{d}

Figure 94 : Le STE réduit pour les propriétés P3 et P4
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7. Conclusion et Perspectives

Dans le cadre de I'utilisation des méthodes formelles pour la validation et la vérification des
systemes concurrents asynchrones, le travail réalisé traite des spécifications exprimées en
langage de haut niveau "CHP", et se restreint a une classe particuliere de circuits asynchrones
qui s’affranchit des problemes de temporisations, appelés circuits asynchrones insensibles aux
délais. L’objectif premier de ce travail était 1’introduction des méthodes et techniques
formelles dans le flot de conception asynchrone TAST. Nous avons proposé des méthodes
cohérentes et pratiques et les avons implémentées dans des prototypes.

Les contributions de nos travaux de recherche sont a la fois théoriques et pratiques :

v Proposition d’une sémantique en langage VHDL pour les réseaux de Petri représentant
les spécifications décrites initialement en CHP. Cette sémantique est la base d’un
prototype de traducteur Pnet2VHDL, développé pour la vérification symbolique des
spécifications de circuits asynchrones pseudo-synchronisés. Ce prototype a fait I’objet
d’une démonstration dans la conférence DATE 2003.

v Proposition d’une sémantique en termes de systemes de transitions étiquetées étendus
(STEE) pour le langage CHP.

v" Développement d’un environnement de validation de circuits asynchrones a base de
méthodes énumératives de vérification. Cet environnement, basé sur la sémantique en
STEE du langage CHP, integre diverses techniques automatiques de réduction et
d’abstraction. L’environnement CHP2IF a fait lui aussi 1’objet d’une démonstration dans
la conférence DATE 2004.

v Evaluation des deux approches de vérification : pseudo-synchrone avec des techniques
symboliques de vérification formelle et purement asynchrone avec des techniques
énumératives de vérification formelle. Cette étude nous a permis de bien identifier les
problemes des deux approches, et plus particulierement le probleme de 1’explosion
d’états concernant I’approche purement asynchrone qui s’aggrave lorsqu’on augmente le
parallélisme.

v' L’intégration dans 1’environnement de validation CHP2IF d’une fonctionnalité de
vérification formelle de I’exclusion mutuelle entre les gardes d’une structure de choix
déterministe.

v Enfin, la vérification de quelques réels circuits asynchrones : des arbitres asynchrones, un
filtre RIF quatre étapes et un circuit de cryptage/décryptage de données DES. La
vérification formelle de ce dernier circuit (DES) a apporté une assurance et une qualité
supplémentaires permettant ainsi au concepteur de procéder enfin a 1’étape de
fabrication.

L’ensemble de ces réalisations débouche sur la mise en place d’une plateforme pour la
validation de spécifications de circuits asynchrones écrites dans le langage CHP. Cette
plateforme, composée des deux environnements de validation, constitue une base solide pour
une intégration efficace et performante des méthodes formelles dans le flot de conception
asynchrone TAST.



Conclusion

D’importantes perspectives peuvent étre envisagées : Etendre les deux environnements de
vérification pour supporter toutes les structures et primitives du langage CHP, telles que les
opérateurs signés, est une continuité naturelle pour ce travail.

Il est aussi important de consolider 1’approche pseudo-synchrone par le développement et
I’intégration de techniques automatiques de réduction et d’abstraction. Les techniques de
simulation symbolique ont fait leurs preuves dans le domaine de la vérification formelle de
circuits digitaux synchrones. Les introduire en liaison avec les méthodes formelles permet de
s’affranchir du probleme de I’explosion d’états. En effet, la représentation des signaux de
données par des symboles permet une vérification formelle des aspects "contréle" sans avoir
besoin de traiter toutes les valeurs possibles des signaux de données.

Une premicre tentative de vérifications apres synthese a été mentionnée dans le 3*™ chapitre
du manuscrit. Malheureusement, la vérification des circuits a ce niveau reste une tache
difficile. Une facon de procéder serait d’analyser les transformations effectuées lors de la
synthese pour trouver des correspondances entre le circuit avant et apres synthese. Une
relation de raffinement pourrait alors etre construite, permettant de vérifier la correction du
circuit synthétisé par rapport a sa spécification.

Nous pensons enfin a la vérification formelle de circuits asynchrones plus complexes, comme
les circuits globalement asynchrones et localement synchrones.
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Résumé

La conception asynchrone vise a répondre aux problemes de plus en plus complexes rencontrés par
les concepteurs de circuits synchrones. Les circuits asynchrones, contrairement aux circuits
synchrones, ne sont pas commandés par une horloge globale. Méme de taille moyenne, ils peuvent
montrer un comportement complexe, dit a l'explosion combinatoire dans la chronologie des
événements qui peuvent se produire. Il est ainsi essentiel d'appliquer des méthodes rigoureuses de
conception et de validation.

Ce travail de thése traite de l'analyse et de la validation automatique des spécifications de circuits
asynchrones écrites en CHP, avant leur synthese avec le flot de conception asynchrone TAST,
développé par le groupe CIS de TIMA. Deux approches sont proposées. La premieére consiste a
adapter la vérification symbolique de modeles, initialement dédiée aux circuits synchrones, pour la
vérification des circuits asynchrones. Les spécifications de circuits sont alors traduites dans un modele
en VHDL peuso-synchrone et ensuite vérifiées par des outils industriels de vérification symbolique de
modeéles.

Dans la deuxiéme approche, la sémantique de CHP, initialement donnée en termes de réseaux de
Pétri, est reformulée en termes de Systémes de Transitions Etiquetées Etendus (STEE). Les
spécifications de circuits sont alors validées par des méthodes énumératives de vérification de
modeles. Pour augmenter les performances de 'approche énumérative et faire face au probleme
d'explosion d'états, nous avons développé et implémenté un certain nombre de techniques
automatiques de réduction et d"abstraction.

Mots-clés : Vérification Formelle, Validation de Spécifications, Circuits Asynchrones, Processus Séquentiels
Communicants, CHP, Modélisation Pseudo-synchrone, Veérification Symbolique de Modéles, Vérification
énumeérative de Modeéles, Outils Symboliques de Décision.

Title: Validation of Asynchronous Circuits Specifications: Methods and Tools.

Abstract

Asynchronous designs aim at answering the increasingly complex problems (clock distribution,
energy, modularity) encountered by the synchronous circuits designers. Asynchronous circuits,
contrary to the synchronous circuits, are not ordered by a global clock. Even medium size
asynchronous circuits may display a complex behavior, due to the combinational explosion in the
chronology of events that may happen. It is thus essential to apply rigorous design and validation
methods.

This thesis work addresses the analysis and the automatic validation of asynchronous specifications
written in the CHP, prior to their synthesis with the TAST asynchronous design flow developed by
the CIS group of TIMA. Two approaches are proposed. In the first approach we use symbolic model
checking and pseudo-synchronous modeling, to perform property checking on RTL designs. The
approach consisted in translating the Petri Net, interpreted as a finite state machine, as a pseudo-
synchronous VHDL description, which can then be input to industrial symbolic model checking
software.

In the second approach, CHP semantics, initially given in terms of Petri Nets, are reformulated as
Extended Labeled Transition Systems (ELTS). Circuit specifications are then validated using
enumerative model checking tools. To increase the performances of the enumerative approach and
avoid the state explosion problem, we have developed and implemented several automatic reduction
and abstraction techniques.

Keywords o Formal Verification, Validation of Specifications, Asynchronous Circuits, Communicating
Sequential Processes, CHP, Pseudo-synchronous Modeling, Symbolic Model Checking, Enumerative Model
Checking, Symbolic Decision Tools.

Laboratoire TIMA, 46 Avenue Félix Viallet, 38031 Grenoble Cedex, France.
ISBN :2-84813-038-5 ISBNE : 2-84813-039-3



