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Chapitre 1

Introduction :
Methodes formelles et expression du temps

Sommaire
1.1 Méthodesformelles . . . ... .. .. .. ... .. ... ... 31
1.1.1 SystemescCritiques . . . . . . . . . e 14
1.1.2 Méthodes formelles et semi-formelles . . . . ... ... ....... 14
1.1.3 IntérétdelaméthodeB . . .. ... ... . ... ... ... ..., 15
1.2 Anciennes méthodes formelles pour nouveaux problémes... . . . ... 16
1.2.1 Motivations industrielles . . . . . ... ... .o L. 16
1.2.2 Méthodessouples. . . . . ... . ... . . ... 16
1.2.3 ChoixdelaméthodeB . . ... ... ... ... .. .. ....... 17
1.3 Expression de problemes a contraintes temporelles . . .... . . .. ... 17
1.3.1 Approchesdiscretes . . . . . . ... ... ... 17
1.3.2 Approchescontinues . . . ... ... ... ... ... 19
1.33 EtendreB . . . . . . .. ... 19
1.4 Plan . . . . e 20
Figures
1.1 Une machine B pour modéliserletemps . . . ... ... ... .. ... 18

1.1 Meéthodes formelles

Lorsqu’il est question de résoudre un probleme par I'@flen d’'un systéme mécanique,
électronique ou informatique, il se pose le probleme de laiéna dont ce systéme sera congu.
Sa conception doiin fine garantir qu'il résout effectivement le probléme pour ldguest
utilisé.

Il existe des systemes dits «critiques» pour lesquels wéfallance est absolument hors
de question. Dans le cas de systemes logiciels (ou, paéleistroniques) se pose la question
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Chapitre 1. Introduction : Méthodes formelles et exprassio temps

suivante : quelle méthode peut garantir que le systéme c@pgnd bien a ces exigences de
criticité ? C’est dans ce contexte que sont invoquées lesodés formelles.

Nous allons donc, apres avoir défini toutes ces notionsilleétguelles sont les particular-
ités des méthodes formelles, et pourquoi ces particusasét importantes.

1.1.1 Systéemes critiques

La nature d’'un probleme critique est celle d’'un problemeigquilique des vies humaines
ou, parfois plus prosaiquement, de grandes quantitésatiarign systeme critique est donc un
systeme opérant dans un tel contexte, c’est-a-dire qwitadgérer des entités dont la valeur
estimée est, sinon incommensurable (vies humaines)cplgtiement grande. Des exemples
de contextes critiques sont, par exemple et sans soucialiskikité, le domaine du transport
(aérien, ferroviaire, routier), le domaine économiquentaaer, boursier), le domaine médical
ou celui de la production énergétique.

Par conséquent, toute défaillance d’'un systeme opéraatuacontexte critique est a éviter
autant que faire se peut. Cela signifie que la conception dgstéme doit absolument garantir
gue celui-ci ne peut pas faillir a sa tache, et ce, dés sa misergice. Il est donc nécessaire de
disposer de méthodes de conception qui permettent de vésfie forte contrainte.

Ces méthodes de conception ont toutes un point commun :ailé@ssent strictement a des
regles établies (ou découvertes) selon le domaine danslleligs sont utilisées. L'architecte en
génie civil doit absolument suivre les regles physiquesimiptes des matériaux qu’il manipule
pour garantir que son ouvrage ne s’effondrera pas. Le ctars@t qu'il doit suivre certaines
précautions pour éviter que les produits qu’il fait interagengendrent pas une réaction in-
contrblable. De la méme maniére, I'ingénieur informaticidit se plier a certaines régles des
conception pour éviter que le systeme qu'il concoit déveéopn comportement imprévu et
potentiellement dangereux.

Ces régles de conception définissent un cadre formel, emseaa&lles obéissent a des lois
(physiques ou mathématiques, par exemple) immuables §nisg&nt un contexte de concep-
tion. C’est pour cette raison que les méthodes de concelptijicielle obéissant a des régles de
ce type sont appeléeséthodes formelles

1.1.2 Méthodes formelles et semi-formelles

A la différence, par exemple, du domaine de I'architecturele la chimie cités plus haut,
le domaine de l'informatique n’est pas soumis aux lois du deophysique, de par sa nature
abstraite. L'informatique est une branche a part entiesemtithématiques. Comme I'a souligné
Edsger Dijkstra, «lI'informatique ne traite pas plus dedrateurs que I'astronomie traite des
téléscopes.b

Il n’est pas rare de comparer la programmation, I'acte deld@pement logiciel, a de I'art
au sens esthétique du terme. Sans traiter ici du bien-fond®o de ces points de vue, nous
pouvons remarquer qu’ils dénotent le haut niveau d’abstrasouvent associé a la discipline.

Des lors que le domaine est si abstrait, comment alors gagantin systeme informatique
réalise ce pour quoi il est concu ? Quelles sont les reglesohathe qui régissent la conception

L« Computer Science is no more about computers than astroiscabput telescopes. »
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1.1. Méthodes formelles

de systémes informatiques critiques ? La réponse vieneggatt ici d'un point commun avec
d’'autres domaines d’ingénierie : les mathématiques.

En effet, le besoin ici est de disposer de regles qui permtedie raisonner sur les objets
du domaine informatique, les programmes. Ces regles semtaivétreformelles c’est-a-dire
de laisser le moins possible de place a I'intuition et augwes. Donc, idéalement, ces regles
doivent étre vérifiables automatiquement (mécaniquenigiormatiquement) sans devoir re-
courir au raisonnement d’'un étre humain.

Le principe est alors d'utiliser les mathématiques pouriexgr ce que signifie (sséman-
tique) un algorithme, et s’il répond au besoin pour lequel il a étégr (savalidation).

Les propriétés vérifiées par un systeme s’expriment dontashaise de la sémantique qui
aura été utilisée pour le décrire.

Une méthode sera domarmellesi elle dispose des entités suivantes :

— Un langage : un moyen pour exprimer et concevoir un systemeature de ce langage

peut étre symbolique, graphique,etc

— Une sémantique : la signification mathématique des élénuente langage

— Des regles de validation : il doit étre possible d’exprinesrpropriétés désirées du sys-

teme, et d'utiliser la sémantique du systéme pour le valider
Une méthode sersemi-formellesi la sémantique ou les regles de validation sont incongléete
Un exemple de méthode semi-formelle est UML [Bur97, UML] leadispose d’un langage
(graphique, via les différents types de diagrammes), dagmeantique (associations, quelques
propriétés exprimables via OCL ) et de régles de validatelig¢s d’OCL, proche de la logique
classique). Un exemple de méthode formelle est la méthogdeéBentée ci-apres.

1.1.3 Intérét de la méthode B

Le besoin pour des méthodes formelles étant présent, ilradritgendu fallu le combler :
c’est ainsi que la méthode B est apparue au début des anrt&@s 19
En premier lieu, qu’'est-ce qui fait de la méthode B (aussied® «B») une méthode
formelle ? Reprenons la définition plus haut :
— Elle dispose d’'un langage, qui permet de définir des conmpe®d leur comportement
dynamique
— Elle dispose également d’'une sémantique : les propritagquees des modeéles se basent
sur la logique classique et la théorie des ensembles. Lemacint une sémantique en
transformateurs de prédicats, décrivant comment passerétiat a un autre
— Lesregles de validation se basent sur la démonstratitquegyue les propriétés statiques
d’'un modéle B sont maintenues par les propriétés dynamidgiés machine. La valida-
tion en elle-méme peut étre faite par toute méthode de nagsoant sur des formules de
la théorie des ensembles.
Tout cela est décrit dans le détail dansele-mecurde la méthode B écrit par Jean-Raymond
Abrial [Abro6].
Par rapport aux autres méthodes cependant, quels soniigs foots de B ? Sa conception
fait d’elle un bon compromis entre la formalisation et lailigee d’utilisation :
— La théorie des ensembles est connue depuis plus d’'un,séaet bien comprise. Elle
est de plus enseignée partout dans I'éducation supéritgii signifie qu’un ingénieur
pourra plus facilement s’y adapter
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Chapitre 1. Introduction : Méthodes formelles et exprassio temps

— Son langage est simple a comprendre, sans sacrifier ad'ssipité ni a la facilité de val-
idation. Il dispose de nhombreux concepts proches de lasgigdéveloppements moins
formels (la modularité en est un exemple)

— Sa grande force est de disposer d’'un mécanisme de déveieppacrémental parfaite-
ment intégré a la validation : la complexité d’'un systemesatigppé avec B peut donc étre
aisément maitrisée.

Nous détaillons tous ces points au chapitre 3.

1.2 Anciennes méthodes formelles pour nouveaux problémes

Les méthodes formelles sont utilisées dans I'industrie pepaonception de systemes cri-
tiques, et a chaque nouveau projet logiciel sont associgsodeeaux défis de conception.
Chaque nouveau défi est susceptible de remettre en cauepti@tdde la méthode formelle
précédemment choisie. C’est pour cela que nous allondldéteiiles raisons de 'intérét d’étre
capable d’étendre une méthode formelle.

1.2.1 Motivations industrielles

La discussion de I'adoption des méthodes formelles par led@mdndustriel est loin d’étre
close [Sai96], et tout un chacun a une opinion sur la quedti®fait est que cette adoption est
lente et souvent difficile, quand bien méme les bénéficentaie@rés [HBI5].

Selon le méme type d’arguments (difficulté apparente, daitibilité du retour sur in-
vestissement), comment alors convaincre un industriddadidonner toute I'expertise qu'il a
acquise avec une méthode formelle, pour en utiliser une gliis expressive, plus compléte,
mais basée sur des fondations différentes ? Sachant qugtiad fut difficile en premier lieu,
le changement risque d’étre encore plus ardu.

C’est la raison pour laquelle, en prévision du long-terrhest important que la méthode
formelle adoptée soit suffisamment puissante pour pouxpnimer une grande classe de prob-
lemes, ou qu’il soit possible de la faire évoluer.

1.2.2 Méthodes souples

Penchons-nous d’abord sur les méthodes a forte puissaprssive : leur avantage induit
leur principal inconvénient, c’est-a-dire que la pluparttedmps le formalisme fera appel a des
notions abstraites mathématiques plus ou moins compl&xeatu point de vue de I'industriel,
trouver un ingénieur capable, ou en former un pour un tel &isme, est trés difficile.

Ensuite, nous avons les méthodes faciles a faire évoluers Nouvons ici distinguer deux
écoles :

— La méthode contient déja une notion d’évolutivité dans #mi@re dont elle est congue.

Il s’agit la d’'une particularité des méthodes dites alggies, qui sont encore notable-
ment jeunes. C’'est par exemple le cas de CASL [BM04]. Renmargj@galement que les
apports théorigues de ces travaux sur I'évolutivité d'umfaisme sont nombreux en ce
domaine, par exemple pour CASL : I'ordre supérieur (HasCASMO02]), le raffinement
entre sémantiques hétérogénes (HetCASL [Mos03])
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— La méthode est suffisamment générique pour exprimer toytadie d’'autres formal-
ismes. Il s’agit souvent du chemin pris pour exprimer dessga de systémes qui étaient
a priori difficilement exprimables (nous en donnerons quelques phesnd’utilisation
avec B au chapitre 3).
Comme il se trouve que B est en partie fondé par la théorie mssngbles, avec laquelle
nombre d’autres formalismes peuvent étre exprimés, ceiteade est déja, dans le contexte de
I'évolutivité, un bon candidat.

1.2.3 Choix de la méthode B

Résumons les contraintes et questions qui sont déja pod&ss difficile de faire changer
a un industriel la méthode formelle gu'il utilise, et surdmg terme, I'idéal pour celle-ci est de
faire preuve d’évolutivité.

Nous savons que la méthode B est basée sur un formalismeeatpred Une grande classe
de problemes peuvent étre modélisés. De plus, B fait pautieedcle relativement fermé des
méthodes formelles dont I'adoption par le monde induséséréussie [BBFM99, SLOO].

Toutes ces raisons font de la méthode B le candidat idéalgtadrer son évolutivité vers
une classe de problemes de plus en plus aigus constituésitaintes temporelles.

1.3 Expression de problemes a contraintes temporelles

Initialement, les problemes auxquels les développeurystérmes informatiques avaient a
faire face pouvaient se réduire a des problemes de calcumemt garantir que les états du
systeme correspondent au domaine de valeurs que les ooesrfikaient ?

Puis, avec I'apparition de la notion de composition de sys&développés indépendam-
ment, est arrivée la question de savoir si cette composstmrérait harmonieuse. Egalement,
en particulier dans le domaine du transport, des contmasuelamanieredont le systeme doit
fonctionner sont également apparues. Si en effet, par deewipst un logiciel qui pilote une
locomotive, une contrainte est de réactualiser |'état dtesyie pour garantir qu’il pourra réagir
en un temps minimal & un probléme soudain.

Ces notions de fonctionnement composé de systemes, daiotesrtemporelles, font partie
de la classe des problemes de typmps-réelLes formalismes qui devront servir a modéliser
les systemes critiques devront donc refléter de manieregpiusoins fidele ce type de prob-
lémes. Ces problémes de type temps-réel sont scindés enldesgs : les approches discrétes
et les approches continues.

1.3.1 Approches discretes

Les approches discrétes se basent sur une modélisatiombéadue des états du sys-
teme. Des langages tels Lustre [LUS, CPHP87], Esterel [B8MO0], des logiques telles LTL
[Var96], CTL [EH85], font partie de ce type d’approches.

2Bien qu'il existe, pour certains formalismes, des fagconpagser d’une classe a l'autre
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Le fait qu’elles modélisent des états dénombrables permdadliter le contrble sur le
formalisme. Grace a cela, il est possible d'utiliser desiggues du type de celles utilisées
pour les automates pour valider les systemes modélisédféinles outils de validation pour
ces formalismes se basent le plus souvent sur de la véficdd modele.

Leur avantage est aussi leur défaut : leurs mécanismes daptés a une représentation
dénombrable. Cela implique que des opérations telles gjoait' d’états (pour une modélisation
incrémentale) ou la composition de systemes peuvent posgiemes. Soit ces opérations sont
difficiles a faire, soit c’est la vérification qu’elles somtreectes qui est difficile. Sans entrer dans
les détails, ces problemes correspondent respectiverngngtats indiscernables du modele
abstrait, et a I'explosion combinatoire du nombre d’états.

La machine B en figure 1.1, tirée d’une étude de cas de [TS®@pduit un mécanisme de
spécification du temps. Deux opératidteadTime etSetTime permettent de consulter le temps
et de le mettre a jour, respectivement.

MACHINE
Timer
VARIABLES
time
INVARIANT
timeec IN
INITIALISATION
time :=0
OPERATIONS

tt ——ReadTime =
BEGIN
tt :=time
END;

SetTime(tt) =
PRE
tteIN
A tt >time
THEN
time :=tt
END

END

FIG. 1.1 — Une machine B pour modéliser le temps
Cette machine B modélise le temps de maniére dénombrablaneivariable entiétane .
Dans l'article de [TS99], cette machifiener est utilisée par un contréleur dont les opérations
ont des contraintes de temps, et I'influencent. Les cortgaisont spécifiées dans les précondi-
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tions.

Les prédicats sont par exemple de la forimeutReceived- 15 < time, pour spécifier que
I'opération ne peut étre déclenchée qu’au moins 15 secaqmes que le contrbleur ait recu
une donnée en entrée. Les substitutions qui modifient lesempla forme suivante :

ANY endTime
WHEREendTime> time
AendTime< inputReceived-5
THEN SetTiméendTime
END

Cette derniére substitution permet d’indiquer que I'ofiérase termine en moins de 5 sec-
ondes apres réception d’une donnée.

Cette modélisation du temps est bien adaptée pour le prebémuel elle est appliquée,
un contréleur au comportement séquentiel. Que se pasatd lorsque plusieurs composants
ayant eux aussi des contraintes temporelles doivent &mmddés ? Ont-ils des horloges dif-
férentes, ou fonctionnent-ils sur la méme ? Dans I'exemma&ué plus haut, des horloges dif-
férentes signifient une synchronisation de ces mémes lesrtogela se traduirait par une aug-
mentation exponentielle de la taille des préconditionsagggations pour prendre en compte
tous les cas. Si I'horloge est partagée, ¢a n’est tout sitmgre pas possible en B : plusieurs
machines ne peuvent pas modifier (par le biais ici de 'op#a8etTime , par exemple) les
variables d’'une méme machine qu’elles utilisent.

Comme nous venons de le voir, une modélisation du tempsatiis@e servant des mécan-
ismes de B, est limitée a des systemes simples. Des remaiquikzsres peuvent étre formulées
pour d’'autres formalismes discrets du temps.

1.3.2 Approches continues

Les approches continues visent a étre un reflet plus proch@dde physique ou le temps
est effectivement continu. Parmi ces approches peuverdargger les automates temporisés
[AD94](ou les transitions sont étiquetées par des cortgaide temps) ou des logiques comme
la logique d’intervalle [HMM83] et les logiques se basant selle-ci, comme le calcul des
durées [HZ04].

L'avantage de tels formalismes réside dans leur puissaegpréssion, qui résume en des
phrases concises des spécifications temporelles complexennvénient est a I'avenant : la
puissance expressive est telle que la validation peut étteplierement difficile pour certaines
formes de phrases du formalisme. Certaines validationggme@tre méme impossibles, au sens
que le probleme modélisé correspond a des formules qui fotiefle la classe indécidable du
formalisme.

1.3.3 Etendre B

La question qui se pose alors est la suivante :

Quelle classe de problemes de nature temporelle la méthpdetBelle traiter ? Théorique-
ment, beaucoup de formalismes peuvent étre exprimés \nadaie des ensembles. Il est cepen-
dant plus raisonnable d’exprimer des problémes qui s’&apien a une modélisation discréte.
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Cette limitation choisie s’explique par les difficultés dj@'st déja possible de rencontrer lors
de la conception et la vérification de formalismes disciteties que l'indique I'exemple des
horloges partagées de la section 1.3.1.

Des lors, est-il possible d’adapter B de maniere a pouvarimer simplement des spécifi-
cations du domaine temporel continu? C’est la réponse @ getstion que nous développons
tout au long de ce document.

Nous devrons également tenir compte du fait que I'adoptiani@ pratique industrielle
d’'une méthode formelle spécifique, donc pointue, est géamaemt longue et difficile. En re-
vanche, puisque la méthode B a déja franchi ce cap, estri plissible de s’appuyer sur cette
acceptation pour envisager le traitement de problémespgaeéels» par une extension ciblée
du formalisme.

1.4 Plan

Nous détaillons dans un premier temps les deux formalismesqus utilisons : les calculs
de durées en chapitre 2, et la méthode B (ainsi que sa récanamte, le B événementiel) en
chapitre 3. Dans ce méme chapitre, nous présentons lesediffémoyens qui existent pour
exprimer des systémes a contraintes temporelles avecdeamgages et leurs inconvénients.

Puis, sur la base de ces deux formalismes, nous montrerdhssqyossible d’étendre B a
des spécifications temporelles, dans le contexte d’un dwrtamporel continu. Il en résultera
B+DC, un B étendu via le calcul des durées. La validation dgeps en B+DC se fera donc
en deux temps : une validation fonctionnelle, qui utilise tieécanismes usuels de B. L'exten-
sion reste donc compatible avec le B d’origine. Le deuxieemeps de la validation concerne
la validation temporelle, qui passe par I'extraction dedpréts temporels en calcul des durées
a partir des opérations. Ces prédicats temporels sonttengilisés pour démontrer les spéci-
fications temporelles associées a ces mémes opérationémaxche reste donc trés proche de
la démarche du B classique, avec I'ajout de I'expressiyitioatée par le calcul des durées.

Ensuite, puisque B est une méthode formelle outillée, nppergons des éléments nou-
veaux dans la mise en oeuvre du calcul des durées dans udeptituve a portée générique,
Coq, au chapitre 5. Nous en déduisons une bibliothéque emp@age calcul des durées, ainsi
gu’un retour sur expérience ayant trait a 'implémentatienogiques modales dans un prou-
veur a vocation générique tel que Coq.

Nous terminons au chapitre 6 en rappelant les résultats @ue avons obtenu, d’'une part
en étendant B par un formalisme temporel continu, d’autregramettant en oeuvre les régles
de validation de ce formalisme dans un outil de preuve. Nougloons en tracant quelques
prospectives sur I'extensibilité de B et du B événemerdiehiveau de la relation entre tempo-
ralité, compositionalité et raffinement.
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Chapitre 2

Les calculs de durées : syntaxe,
sémantique, systeme de preuve et
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Ce chapitre présente le calcul des durées et ses extensiemqgs utilisons par la suite.
Outre un historique du calcul des durées, nous présentgasiantique et le systeme de preuve
pour celui-ci, et pour chacune des extensions. Pour unemtatson plus approfondie, compléte
et pragmatique de cette logique, se référer a [HZ04].

2.1 Lalogique temporelle d’'intervalle

Le calcul des durées peut étre basé sur différentes logigmgmorelles, auxquelles est ajouté
un opérateur de durée. Historiquement, il est basé sur iguegl’intervalle temporelle. Cette
section est dédiée a un rapide historique de cette logitjaeses syntaxe, sémantique et systéme
de preuve.

2.1.1 Historique

ITL (Logique Temporelle d’Intervalle) a été introduite gaalpern, Manna et Moszkowski
[HMM83, Mos85] : son but est de permettre le raisonnementdgsrintervalles continus de
temps, leurs sous-intervalles, voire un découpage aireitlas intervalles de temps. La logique
ainsi obtenue possede des propriétés modales : certaingatenrs logiques ne représentent
plus la méme valeur selon leur place dans la formule. Desuraultérieurs de Moszkowski
présentent un systéme de preuve pour pour ITL, et des tral@iDutertre [Dut95a, Dut95b]
montrent différentes axiomatisations pour ITL, avec daesiltats de complétude, d’expressiv-
ité et d’adaptabilité a certaines extensions de la logitjais allons dans un premier temps
indiquer la syntaxe et la sémantique d’'ITL utilisées pariises
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2.1.2 Syntaxe et sémantique
Syntaxe

ITL se base sur la logique des prédicats du premier ordres fmalisons en premier lieu
les notations pour celle-ci :

la disjonction

la conjonction

la négation

I'implication

la quantification universelle sur une variakle
la quantification existentielle sur une variakle
I'équivalence

PWLY L ><

Ces connecteurs logiques ont la signification usuelle. Cemaus nous placons dans le
cadre de la logique des prédicats du premier ordre, certaimsecteurs peuvent étre exprimeés
a l'aide d’autres, comme la conjoncti®n Q= - (- PV - Q).

ITL étant une logique temporelle continue, elle disposdatgant de moyens pour exprimer
les relations entre des quantités et des opérations sesagllCes quantités sont usuellement
les nombres réels. Il est possible de définir ITL sur les entiaturels, mais cela lui fait perdre
son caractere continu. ITL dispose donc également de :

— Nombres réels

— Opérations arithmétiques sur les réels, —, x, /

— Relations sur les réels<, <,=,>,>
La quantification de la logique du premier ordre s’appligquéonc a des nombres réels.

A la logique du premier ordre et les prédicats sur les nomigels, ITL ajoute les con-
necteurs modaux suivants :

— Le découpage d'intervalle, noté« ou «;» comme le fait Dutertre[Dut95b]. En effet le

découpage d’intervalle représente naturellement la segue

— La longueur d’intervalle, notée Cette quantité change selon sa place dans la formule,

puisque des deux cbtés d'an elle représentera un (sous-)intervalle différent. Qadie
ticularité est due a sa nature qui, comme nous le verrondgiysst celle d’une fonction
des intervalles vers les réels. Dans le systéme de preugadapt, sa nature fonctionnelle
n’est pas visible, d'ou ce comportement particulier.

La variable/ se manipule comme un nombre réel. Cependant, nous pouvnaalés
rendre compte intuitivement que si elle peut ne pas rept&skEnméme intervalle, rem-
placer une variable quantifiée pasans discernement pourra causer des problémes.

La version d’'ITL que nous présentons differe de celle de Moaski[Mos85]. Cette dif-
férence tient a la réutilisation du systeme de preuve d’Efqtie présenté par Dutertre[Dut95b],
et cette version-ci d’'ITL ne contient pas I'opérateur deétén * (comparable a I'étoile de
Kleene). Cet opérateur de répétition sera néanmoins oéiitrplus tard.

Pour récapituler, la syntaxe d’'ITL est représentée par tdasye en forme BNF, dans le
tableau 2.1x représente une variable temporell@yne variable globaleX une variable propo-
sitionnelle,R une relation, ef une fonction mathématique.
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formule ::= atomet formule | formulev formule | formule™ formule |3x. formule
atome true | X | R(terme,.. .,terme)
terme x| vF|f(terme,... terme)

TAB. 2.1 — Syntaxe d’'ITL

La distinction entre la variable temporeket la variable globalg est quex verra sa valeur
changer en fonction de I'intervalle de temps courant, ajoisv a une valeur indépendante du
temps (elle sert & représenter les constantes, par exemple)

Les notations suivantes correspondent & des conceptavdiautres logiques temporelles :

— O(P) =true P true : cet opérateur permet de spécifier une propfpdur un sous-

intervalle quelconque. Dans d’autres logiques tempaetlet opérateur signifiatale-
ment Dans d’autres logiques modales il peut signifier la notierx@ossibilité ».

— O(P) == (O(—=P)) : permet de spécifier une proprid¥éour tout sous-intervalle. Dans

d’'autres logiques temporelles, cet opérateur signdigours Dans d’autres logiques
modales il peut signifier la notion de « nécessité ».

Sémantique

Comme il s’agit d’'une logique temporelle, les valeurs desaldes ou des propositions
peuvent changer selon le moment ou elles sont observéesétisipn d’ITL est relative aux
intervalles de temps : les états qui ne sont valables qu’aurt gu temps (intervalle de temps
nul) ne sont donc pas observables. Pour parler des intesvd#l temps, nous définissons les
domaines suivants :

— Time, le domaine auquel appartiennent les unités de temps. lgsweit il s’agit du do-

maine des nombres rédis

— Interval= {[b,€]|b,ec TimeA b < e} le domaine des intervalles de temps.

— B = {true, false} le domaine des booléens (nous reprenons la notation deggtom

— Iterme= (terme— Time) — Interval — terme— Timele domaine des fonctions d’in-

terprétation des termes

Nous définissons les fonctions d’interprétation des tersnesntes :

— It € Iterme

— Ir € (Iterme — (terme— Time) — Interval— formule— B

Nous introduisons également la fonction de valuation su@aqui a une variable associe
une valeur du domaine temporel :

— 14 eterme— Time
Deux valuationg/r et 7't sontx-équivalentes pour une variable globgk pour toute variable
y différente dex, 15 (y) = V'1(y).

Les variables temporelles sont interprétées comme desidasadelnterval vers Time
Les variables globales sont interprétées en obtenant é#eungrace a la fonction de valuation
mentionnée au-dessus.

La sémantique des termes d’ITL est présentée au tablealN@ua faisons I'amalgame

entre les fonctions et leur interprétation : par exempletefion+ a son interprétation usuelle
d’addition.
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It (r,[b,€])(x) = X([b,€])

It (Vr, [b,€])(v) = 17(v)

IT(‘VT, [b, e])(ﬁ) = e-b

It (Vr, [b,e))(f(x1,..., %)) = f(Ir([b,e])(x1),..., Ir([b,€])(%n))

TAB. 2.2 — Sémantique des termes d’'ITL

La sémantique des formules d’ITL est présentée au tabl@&C@mme avec les fonctions
pour les termes, nous amalgamons les relations et leupnétation. Nous faisons également
d’autres abus de notations en amalgamant par exemple tndign d’ITL et la disjonction
logique usuelle.

Ie (I, 7%, [b, €])(true) = true
IF(ITv‘Vr?[bae])(x) = X([b,€),
Ir(It,7,[b€)(R(y,...,tn)) = R(cy,...,c) avecc = It (r,[b,€)(t)
IF(ITv‘Vr?[bae])(_' P) = - IF(IT7‘V|—7[bae])(P)
Ir (I, Vr,[b,€)(PLVP) = Ir(Ir, 74, [b.€])(P) V Ir (It, V1, [b,€])(P2)
Ie(It, 77, [b,€])(Ix.P) = Ig(Ir,Y7,[b€g)(P)

pour un?'t x-équivalent a4
IF(IT,‘Vr,[b,e])(PlApz) = Jk(b<kak<e

NIg(Ir, Vr,[b,K])(Py)
NI (I, Vr, [k €)(P2))

TAB. 2.3 — Sémantique des formules d'ITL

Notons que la notion de variable propositionnelle, dangtaantique d’ITL, est représen-
tée par une fonction d’un intervalle de temps vers les bowslé€ela correspond a la notation
X([b,€]) du tableau 2.3. La raison en est que la variable proposgitepeut représenter une
valeur de vérité qui peut étre dépendante du temps, de la mm&miere qu’un prédicat comme
¢ =1 est dépendant de l'intervalle dans lequel sa valeur deévést recherchéd & 1 n'est
vrai que si I'intervallelb, €] considéré est de longueur 1, seit b= 1).

La condition de bord surX-équivalence pour une formule de la formeP correspond au
fait de trouver une valuation acceptable pauelle que la formule soit vraie. Il s’agit de la
signification usuelle du quantificateur existentiel. Noaimarquons que la quantification exis-
tentielle ne se fait que sur les variables globales, donggeddantes du temps.

La sémantique d’ITL représente I'idée que I'on se fait nelltement des intervalles et de
leur découpage. Il est pertinent ici de mentionner I'exiséed’'un formalisme trés proche, dont
la principale différence réside dans le fait que le point decdipage peut se situagpresl’in-
tervalle qu’il découpe. Si nous nous référons au tableay [ signifie que la contrainte
k < e disparait. Cette logique est appelée SIL (logique d’iralevsignée) et est présentée
en détail dans la these de Rasmussen[Ras02]. Ainsi, ¢tk ITL est ditcontractant(pour
«contracting ») puisqu’il n’agit que sur les sous-intelesl En revanche de SIL estexpansif
(pour «expanding ») parce que, le point de découpage posgaituer en-dehors (a droite) de
I'intervalle, il permet d’exprimer des propriétés sur léuu

Enrésumé, la conséquence de la sémantique d’'ITL est qeeageibntraint le raisonnement
a intervalle ferméLa notion de vivacité reste néanmoins exprimable : en &dfeintervalles,
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bien que fermés, peuvent étre de longueur arbitraire. Uaprigté qui serait vraie indépen-
damment de la longueur de I'intervalle courant pourra ddre@aie arbitrairement loin dans
le futur, le futur étant pris par rapport au début de cet uate de longueur arbitraire.

Nous concluons cette présentation de la sémantique d’ITlgpelques exemples d’inter-
prétation de formule. Pour simplifier la lecture, nous neermis que I'ensemble de valuations
(sous la forme{x — Vvi,...}) et l'intervalle courant en préfixe du terme ou de la formigs,
fonctions d’interprétation pouvant étre déduites du cxete

0, [b, €, (Ix.£ =x)
= {XH?},[b,(E],(EZX)
= ({X H?}7 [bv 8],5) = ({X H?}7 [bv 8],X)
= e—b="?

Nous pouvons donc conclure que la valuation correcte paste— b, et que la formule
Ix./ = x est vraie.

7 [b7
= Y [ba
= ~(P(

Il suffit de choisirk = b etm = e et la formule se réduit &(P([b,€])) v P([b,€]), ce qui est
vrai quelle que soit la valeur de la variable propositiotelelsur b, €.

D,

,(P=true”P"true)
,(mPVtrue P true)
,€))V(Fkb<krk<en(Imk<mAm<e(true AP([b,e]) Atrue)))

Ug

2.1.3 Systeme de preuve

Le systeme de preuve d'ITL est une extension du systeme degmde la logique des
prédicats du premier ordre (avec une théorie arithmétique ies nombres réels) avec des
axiomes pour le chop (découpage d’intervalle) et la variable spécial€ette extension n’est
pas conservatrice en ce sens que l'instanciation de vas#iBes par un quantificateur universel
posséde des conditions d'utilisation supplémentaires.

Afin de définir quelques conditions de bord particuliérescgrtains axiomes du systéeme
de preuve, nous introduisons les termes suivants :

Flexibilité Une formule esflexiblesi elle contient une variable propositionnelle ou la vdeab
spéciale/
Rigidité Une formule estigide si elle n’est pas flexible

sans coupure Une formule est sans coupurehpp-freedans la littérature du domaine) si elle
ne contient pas le connecteur

libre pour... Ce terme est utilisé dans la littérature du domaine de la énarsuivante : un
termet estlibre pour xdans la formuld® si x n’apparait pas sous un quantificateyrou
Jy, avecy étant une variable apparaissant darfgar exemple, soit la formulex.P(x) =
Vx.3y.y = x. Le termey+ 1 n’est pas libre pour x dar3: P(y+ 1) = Jy.y =y+ 1. Cette
formulation a pour but de pouvoir exprimer la notion de captile variable.
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2.1. Lalogique temporelle d’intervalle

Autrement ditt est libre pourx dansP si le remplacement depart dansP ne capture
aucune variable libre de Pour plus de clarté, nous utiliserons cette derniere déreem
tion. Le terme «libre pour...» n’était introduit ici que pdaire le lien avec la littérature

du domaine.

Le tableau 2.4 présente 'axiomatique du systeme de preuQ, Rsont des propositions
etx,y des variables du domairfigme

>0
(P"Q A~ (P7R)) = (P"(QA-R))
(P~ QA= (R™Q)) = (PA=R)™Q)
P"Q) R& P (Q™R)
P~Q= PsiP estrigide

PTQ = QsiQ estrigide
(IX)P)"Q = (3x)((P)"Q) sixn'est pas libre dans Q
(P)™(3x)Q= (3x)((P)— Q) six n’est pas libre dans P
(t=x)"P=-((l=x)"=P)
Po(l=x)= (=P ({=X))
X2 0AYy=0=(({=x+y) & ({=x"{=Y))
P=P (=0
P=/¢=0"P
Vx.P(X) = P(t) si P ne capture aucune variable libre de t
et t est rigide ou P est sans coupure

|
(
(
(

TAB. 2.4 — Axiomatique d’ITL

Dans la littérature, le schéma d’axior@eest parfois regroupé avec les regles d’inférence
présentées dans le tableau 2.5. Certaines sont héritéetodggue des prédicats premier ordre,
parfois avec quelques modifications, et d’autres sont 8gées au connecteur modal

MP P—CI;:>Q Le Modus Ponende la logique du premier ordre
P T
G I P La généralisation
P . o
N —————— Lanécessitation gauche
=GP ’
Ny % La nécessitation droite
- (P7=Q)
P=0Q :
M La monotonie gauche
| P R=OQ R g
P=Q . -
M La monotonie droite
" RP=RQ

TAB. 2.5 — Regles d’inférence d'ITL
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Ce systeme de preuve est-il correct et complet ? Des preevascbction (tout théoreme du
systeme de preuve est un théoréme de la logique) pour diyeénses de preuve existent, via
Dutertre [Dut95b], Zhou et Hansen [ZH98] ou Moszkowski [Md§ A chaque fois ce systéme
est prouvé complet pour un domaine de temps ayant les prépritun groupe commutatif
totalement ordonné, ce qui bien entendu inclut les nomlérels.rll est cependant possible de
construire la logique d’intervalle sur les entiers natsirphr exemple.

Choisir un domaine discret discret pour ITL le rend beauqaup proche de logiques tem-
porelles discrétes, et donc moins intéressant si les ¢otegsatemporelles peuvent étre directe-
ment exprimées dans ces logiques discretes. C’est poaraetbn que le domaine des réels est
choisi a chaque fois.

La limitation principale est qu'’il n’existe aucune mani@'@xiomatiser au premier ordre
les réels, de maniére a ce que le systéme décrive uniqueesembinbres réels (Théoreme de
Léwenheim-Skolem). Donc un systéme de preuve pour ITL aus fdin, le calcul des durées,
est au mieux complet par rapport a une axiomatisation péigie des nombres réels.

2.1.4 Exemples

Avant de montrer quelques exemples de formules et leurfgigtion, prenons une conven-
tion : puisque la manipulation de formules définies sur una@iamde temps implique I'utilisa-
tion d’unités de ce domaine de temps, nous choisissons camitéede temps laecondeCela
simplifiera I'explication de formules.

Voici quelques exemples de formules ou théorémes d’ITL :

(=171=1
Cette formule spécifie un intervalle d’'une seconde, suilia dutre intervalle d’une sec-
onde. Grace au systéme de preuve ou a la sémantique préssteewant, il sera possible
d’en déduire qué = 2

P U=xANQ {=x=(PAQ) /=X
Ce théoreme d’ITL indique que deux formulegtQ vraie sous des contextes similaires,
peuvent étre rassemblées sous ce méme contexte.
Maintenant que la logique d’intervalle a été introduiteus@ouvons présenter les exten-
sions faites a celle-ci pour obtenir le calcul des durées.

2.2 Un calcul de durées

Nous présentons ici le calcul des durées tel qu'il a été défipartir de la logique d’inter-
valle. Apres un historique sur la naissance de DC (pour «tibur&alculus »), nous présentons
sa syntaxe, sa sémantique et le systéme de preuve associé.

2.2.1 Historique

Le calcul des durées est le résultat d’'une action de recheishnt a explorer les propriétés
alors mal connues des durées d’états en tant que mesuresigortement des systemes temps-
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2.2. Un calcul de durées

réels. Cette action de recherche a été initiée au sein detgfPopCoS® dans les BRA* du
programme ESPRIP [BHB*89]. Ces actions de recherche ont vite donné lieu & un premier
document [ZHR91] décrivant le calcul des durées et ses gtégr Ce document fut suivi par
d’autres décrivant les propriétés intrinséques de cetfigle telles sa complétude et sa décid-
abilité [HZ97], des extensions (par exemple avec des iatley de temps infinis [ZWR95]),

ou le passage a I'ordre supérieur [ZGN99]. Un livre repréh@amajeure partie des résultats
de recherche sur DC a été récemment publié [HZ04]. Linstitula plus active dans ce do-
maine est a ce jour l'institut international pour la tectogié logicielle, affilié a I'université des
Nations-Unies[DC] (UNU/IIS¥).

2.2.2 Syntaxe et sémantique
Syntaxe

Les ajouts de DC a ITL se situent au niveau tigmes au tableau 2.6.

formule ::= atomet formule | formulev formule | formule™ formule |3x. formule
atome = true | X | R(terme,.. .,terme)

terme 2= x| f(terme,.. . terme) [etat

etat = 0]1]|S]|etatV etat |~ etat

TAB. 2.6 — Ajouts syntaxiques de DC

La classe des états correspond a la valeur de vérité dermeéatnements (ou de la rela-
tion logique entre eux) en un point précis du temps. L'ogénatle durég permet d’exprimer
alors la durée d’'un événement. Nous faisons un abus de ot dénotant la disjonction
logique, et la disjonction d’états. Heureusement le cdetpermet a chaque fois de savoir de
lagquelle il s’agit. Pour la méme raison, il nous arrivera déen 1true et Ofalse Les autres
connecteurs logiques usuels ont également leur équivademties états, et se contruisent de la
méme maniere a partir de la disjonction et de la négation.

Nous introduisons également les notations suivantes :

— [[S]| = JS= ¢ At > 0 signifie que nous considérons un événengsant lieu pour tout

I'intervalle non-nul de temps courant. Cette notation esjiemment utilisée

— [Tl = ¢ = 0 signifie que nous considérons un point du temps

Précisons maintenant plus formellement la sémantiquetdeset de I'opérateuf.

Sémantique

Nous définissons la fonction d’interprétation suivanterpes états :
— Is€ Time— etat— {0,1}
La sémantique des ajouts de DC a ITL est indiquée au tabl&au 2.

3Provably Correct Systems, systéme prouvablement corrects

4Basic Research Action, action basique de recherche

SEuropean Strategic Program for Research in Informatiohifelogy, programme européen stratéguique pour
la recherche en informatique

8United Nations University/International Institute forfgare Technology
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((b.e)(fS) = J5Is(t)(S)dt

Is(t)(0) = 0

Is(t)(1) =1

Is(t)(S) é zznso r?St vrai au temps t
(O(SVS) = maxis(t)(S)(Is()(S:)
(- = 1-Ist)(S

TAB. 2.7 — Sémantique des ajouts de DC a ITL

Nous pouvons nous rendre compte que par exemple, 0 corgkgp#vénement qui n'ar-
rive jamais, et 1 a I'événement qui arrive tout le temps, étal qui est toujours vérifié. La
sémantique de I'opérateyijustifie naturellement sa notation particuliére.

Seulement, la notion d’intégration d’une fonction (ici, unps) est liee a la continuité de
cette fonction. DC fait donc une hypothése trés importantées états (vus comme des fonc-
tions) :les fonctions doivent étre finiment variahléaitrement dit, pour un intervalle de temps
donné, un état ne doit pas varier indéfiniment, la fonctiorefgésentant ne doit pas avoir un
nombre infini de points de discontinuité. Cette hypothegmkmentaire n’est pas handica-
pante en pratique, puisque les phénomenes modélisés aventD&ement cette propriété de
variabilité infinie.

L'exemple usuel de fonction infiniment variable est le soiva

() = { 0 si testirrationnel
1 sinon

Cette sémantigue permet de voir immédiatement que la dwd@&wEnement qui arrive
toujours [y Is(1)(S)dt) est la méme que la durée de l'intervalle courant. Cettéiosl@ntre 1
et/, ainsi que d’autres, sont axiomatisées par le systeme degpeésenté en section suivante.

2.2.3 Systeme de preuve

De laméme maniére qu’en section 2.1.3, nous séparons Epagien du systeme de preuve
entre axiomes, au tableau 2.8 et regles d’'inférence, aedald.9.

Notons que pour ce systeme, la définition de la flexibilit¢p@@tconséquent, de la rigidité)
d’une formule évolue :

— Une formule edfiexiblesi elle contient une variable propositionnelle, ou un tefieable

— Un terme est flexible s'’il s’agit d& ou de I'opérateur de duréé& avecSun état flexible

— Un état est flexible s’il ne se réduit pas a 0, car la seulauvaigide que peut prendrgs

est 0.

Les axiomes illustrent les concepts suivants :

— La relation entre I'opérateur de duréet la longueur d’intervalle

— Larelation entre durée d’événements et leurs propriétiques.

— Le fait que deux événements indiscernables logiquemeame®mémes durées

L'axiome DCAA4 sert a «factoriser » difféeremment deux évéeets pour isoler une possible
relation logigue entre eux et raisonner dessus par rapdetra durées. Cet axiome sert par
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DCAL [0=0
DCA2 [1=¢
DCA3 [S>0

DCA [S+ /S = [(SVS)+ (S1NS)
DCA5 [S=x+y< ([S=x)"([S=Y)
DCA6 [S = [S$siS < S en logique propositionnelle

TAB. 2.8 — Axiomes du calcul des durées

exemple a démontrer qu&+ [—-S= ¢, ce qui ne serait pas possible avec les autres axiomes.
La figure 2.1 illustre a quoi correspond I'axiome DCA4.

SV

SINS

o r O r O B+ O P

14
01 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15

Fic. 2.1 — lllustration de I'axiome DCA4

L'état (ou événement}; est vrai de 6 a 15, donc dure 9 secondes. L'8ast vrai de 0 a
10, donc dure 10 secondes. La disjonction des deux dure bhdes (de 0 a 15) alors que la
conjonction des deux dure 4 secondes (de 6 a 10). La sommeidEsdies; et S, (9+10) est
bien égale a la somme de leur disjonction et de leur conjom¢ii5+4).

Le tableau 2.9 introduit les regles d’inférence de DC.

Elles expriment une propriété d’induction sur le découpd@intervalles. Elles sont util-
isées pour démontrer les propriétés qui se vérifient suntdesvalles quelconques. Un exemple
de telle propriété est la formutg= [[]] Vv true ~[[S]| v true ~ [[-S]]. Cette formule se démontre
en prenant poud (X) la formuleO(X = ¢).

Le principe d’induction est le suivant : si une propriété el d’un sous-intervalle, et que
ce sous-intervalle peut étre étendu arbitrairement erapade la longueur nulle, alors cette
propriété est vraie pour tout sous-intervalle. Donc ce $otgsvalle peut étre remplacé par le
sous-intervalle quelconquieye.

33



Chapitre 2. Les calculs de durées : syntaxe, sémantiquensggle preuve et extensions

IRDG H(TT) HX)FH(XV XTSI V... V(XTIS)))
H(true)
avecS V...V § < true

iroc,  HUMD  HX)FHXV[[S]7X) V... V([SI7X)))
H(true)

avecS V...V § < true

TAB. 2.9 — Régles d'inférence du calcul des durées

Quels sont les résultats connus sur ce systéme de preuves@rHetnzhou [HZ04] démon-
trent que le systeme de preuve proposé est correct et copapletpport a I'axiomatisation des
réels utilisée. La décidabilité, en revanche, pose plugolelgmes.

Décidabilité [HZ04] indique quelques résultats sur la décidabilité audiécidabilité de cer-
tains classes de formules du calcul des durées.

La grammaire BNF suivante montre un schéma de constructiéorchules décidables pour
DC, que le domaine de temps choisi soit discret ou continier5B une formule eSun état :

P = [S]|-P|PVP|P"P

La preuve de décidabilité se fait par traduction vers undgegégulier, une formule étant
satisfiable si sa traduction dans le langage en questiorpstide. Cette technique est notam-
ment une illustration de la relation entre des sous-class&3C, et les automates.

Lorsque la longueur d’intervalle intervient explicitenteindécidabilité est vite atteinte.
SoientP une formule Sun état ek un nombre :

P = (=K|S]|-PIPVPPP

Cette grammaire montre par exemple une sous-classe delésouwi sont décidables pour une
longueur spécifique d’intervallediscret et un domaine temporel discret. En revanche, dans le
cas continu, cette sous-classe devient indécidable. karran est que dans le cas discret, il
est possible de revenir a la sous-classe indiquée plus &lats, que dans le cas continu cette
sous-classe permet de modéliser le probléme de I'arrét d@bines a compteurs sous forme
d’un probléme de satisfaisabilité de formules de cette-stasse.

Ily a d’autres sous-classes avec peu de regles de constrggtisont également démontrées
indécidables, toujours dans [HZ04]. Soiéhtine formule Sun état e une variable globale :

P = J/S=[S-P[PVPP P

P == [S]|¢{=x-P|PVPP"P3xP

Ces deux derniéres sous-classes sont elles aussi indésidab
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2.2.4 Exemples
Vivacité

Bien que les intervalles soient fermés (du fait de la sérgaatd’ITL), il est possible d’ex-
primer des propriétés de vivacité de typadsto Soit par exemple la formule suivante :

O([E1]| " true = true ™ ([[E2]| AL > 1))

Cette formule signifie que I'activation de I'événemént aussi courte soit-elle (mais non
nulle, du fait de la constructioh ..]|), déclenche I'activation de I'événemésy plus tard (pos-
siblement en méme temps, daue peut représenter un intervalle nul) pendant au moins une
seconde. Comme la longueur de I'intervalle global n’estqaEifiée, alors cette propriété est
vérifiée dans tout l'intervalle de temps pendant lequel ktesye est surveillé. Ce type de for-
mule est utilisé frequemment pour exprimer des propriétés\écité de ce genre (comme dans
I'exemple du brdleur a gaz plus bas).

Le brlleur a gaz

L'exemple classique indiqué dans la plupart des ouvragesvaét DC est le brlleur a gaz.
Un braleur & gaz chauffe lorsqu’il est enflammé, ou ne fait,ret alterne entre les deux états
(pour maintenir une température dans un récipient, par pkgnSeulement, pour passer d’un
état a l'autre, il doit s’écouler un peu de temps entre le tdbd’'envoi du gaz et la mise a feu
du gaz pour assurer que le gaz peut étre enflammé. Pendampedé le gaz ne brile pas, il
fuit.

Une contrainte de bon fonctionnement peut étre donc d'éyite le gaz s’accumule, et
d’autres experts (en mécanique des fluides, par exemple@pedéterminer que pour que cette
contrainte soit vérifiée, il faut que le gaz ne fuie pas plusdi/ingtiéme du temps, pour des
intervalles de temps plus grands qu’une minute.

Nous définissons donc les événements suivants :

— GaZt) : sile gaz s’écoule au temps

— Flammét) : si une flamme est présente (détectée par des capteurs) p&ttem

— Fuite(t) = Gazt) A — Flammét) : il y a une fuite si le gaz s’écoule mais n'est pas

enflammeé.

Avec ces définitions, la contrainte s’écrit :

0> 60= 20*/Fuite§ 0

Maintenant, il faut concevoir le brlleur de telle maniéréuge conséquence de la con-
ception soit le respect de cette contrainte. Par exemplgs pouvons faire les décisions de
conception suivantes :

— Pourtoute période de temps ou la contrainte est vérifiesfuite de gaz peut étre détectée

et stoppée en moins d'une seconde

O([[Fuite]] = ¢ < 1)

Cette formule nous dit que pour tout sous-intervalle ou lefgé sans interruption, ce
sous-intervalle dure moins d’une seconde.
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— Nous pouvons vouloir éviter les fuites, méme courtes, fr@guentes. Donc par exemple,
nous décidons qu’apres une fuite, I'écoulement du gaz eppétpour 30 secondes au
moins

O([[Fuite]| ™ [[- Fuite]| " [[Fuite]] = ¢ > 30)
Cette formule nous dit que pour tout sous-intervalle ou ilyna alternance entre deux
fuites (le temps ou il n'y a pas de fuite est non-nul), alorsaes-intervalle dure plus de
30 secondes.
En effet, chaque c6té de I'implication représente le mértervmalle. Ce qui signifie que
si une alternance existe, elle doit durer au moins 30 sesome plus, la formule est
préfixée par 'opérateun, ce qui signifie qu’elle doit étre vraie pour tout sous-inédie.
Cela induit que l'intervalle ou a lieu I'alternance peuteéaiussi petit que possible, tant
que l'alternance est présente, alors il doit durer plus quesgondes.

Pour vérifier que la conception du brileur a gaz respectessggaintes de fonctionnement,

nous devons donc Vvérifier que ses propriétés de conceptiomeftent de déduire cette con-
trainte :

O([[Fuite]] = ¢<1)

AO([[Fuite]|[[— Fuite]| " [[Fuite]] = ¢ > 30)
=

¢>60= 20x [Fuite< /¢

Cette formule a été démontrée comme vraie en calcul dessdukéiernativement, obser-
vons également le fait que le brlleur a gaz ou le gaz ne s'égannais est également une mise
en oeuvre correcte (mais peu utile en pratique) : il seraitgmssible de rajouter une contrainte
de vivacité (le braleur fonctionne tout de méme).

2.3 Calcul des durées avec itération

L'ajout d’'un opérateur d’itération a DC a été opéré par Vamglet Guelev [GH99], avec
des résultats sur la complétude et la décidabilité du systnenu. DC (DC avec itération)
peut étre vu de deux manieres :

— En tant que la logique d’intervalle originelle (i.e. avéération), augmentée avec un

opérateur de durée

— En tant que DC augmenté avec un connecteur d’itération.

Nous avons choisi de présenter la seconde vision car, coroogl@ verrons en section 2.3.2,
I'ajout de I'opérateur d'itération se reflete dans le systéae preuve par I'ajout d’une regle
d’inférence liée a la notion d’état.

Précisons en premier quel est cet opérateur, ainsi que snsque.

2.3.1 Syntaxe et sémantique

Le connecteur étoilé est ajouté aux formules, comme illustré au tableau 2.10.

La signification de cet opérateur correspond intuitivenddrétoile que I'on rencontre dans
d’autres logiques temporelle®* est vraie sP est vrai un nombre arbitraire de fois en suivant.
Dans le cas de DC, c’est de découpage d’intervalle qu’ilis’ag
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formule ::= atomet formule | formulev formule | formule™ formule
| 3x. formule |formule*

atome = true | X | R(terme,. . .,terme)
terme = x|¢|f(terme,...,terme) [etat
etat ;= 0] 1P| etatv etat |- etat
TAB. 2.10 — Syntaxe de DC
b=e
Ir(It, %, [be)(P*) = ou dt1,...thati=bth=et1<tbo<...<tp,Viel.n—1

Ie((Ir, V7, Tt tiva] ) (P)

TAB. 2.11 — Sémantique de I'itération

Usuellement, 'opérateur d’itération n’est pas défini teély mais par le biais d’'un opérateur
d’itération bornée, défini de la maniére suivante :

- PP=¢=0
— PX=P"...7P, soit encordk = p~pk-1
H-_/
k fois

A partir de cette itération bornée, la définition de l'itéatest :P* = J, oy P". Lintérét de
cette définition est de permettre de spécifier la régle d'émfée pour DC présentée en section
Suivante.

2.3.2 Systeme de preuve

Les axiomes ajoutés a DC ont deux objectifs :

— Reprendre la sémantique de 'opérateur d'itératidd@;(, DC)

— Spécifier la relation entre cet opérateur et les autresemanrs logiqueddCs).
Ces axiomes sont présentés au tableau 2.12.

DC; (=0=P*

DC; (P*P)=P*

DC { (P*AQ)"true) = ((QA L= 0)"true)
3 1 V(((P*A=Q)"P)AQ)true

TAB. 2.12 — Axiomes d'itération

Les regledDC; etDC; sont a rapprocher de la définition de la répétition :

— DC; : si une formule répétée 0 fois est vraie, alors il existe hiee répétition de cette
formule qui est vérifiée.

— DC;3 : s'il existe un découpage entre une formule et sa répétiiorest verifie, alors il
existe bien une répétition de cette formule qui est vérifi@agienne avec le découpage
supplémentaire)

L'intuition de DC; est plus difficile a saisir. So le préfixe d’'un intervalle, préfixe qui peut

étre découpé en plusieurs sous-intervalles vérifiant chBcAlors :
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— SoitQ est vérifié dés le début du sous-intervalle (et donc vérifidr jmtervalle initial
de longueur nulle)

— Soitily a un plus petit découpage tel gqQen’est pas vérifié sur celui-ci.
Notons que ces axiomes proviennent d’une traduction draggsimilaires provenant d'une
logique proche, la logique dynamique propositionnelle M&2]. Plus de détails sur cette tra-
duction se trouvent dans [Gue98].

La regle d’inférence de DCest a rapprocher de celles de DC : si une propriété est vraie
pour un intervalle découpé arbitrairement en des sousvaites plausibles (un certain état
est toujours vrai ou toujours faux dans chacun de ces soe+aties), alors la propriété est
vraie quel que soit I'intervalle de temps. Cette régle @mehce est présentée au tableau 2.13.

vk < w.[([[S] V[ S])k/AlP
[true /A]P

TAB. 2.13 — Régles d'inférence de DC

w w correspond a l'infini des entiers naturels

Les régles d’'inférence de DC (tableau 2.9) se basaient swoilssance fournie par un seul
découpage. Cette regle-ci permet un raisonnement plug direun découpage arbitraire, grace
a l'itération bornée.

2.3.3 Intérét

Ce systeme de preuve est démontré comme étant correct. &mchey la complétude est
uniqguement démontrée pour une classe de formules apgeigéesi.e. si une formule appar-
tient & cette classe, alors elle est démontrable dans aansyste preuve. Ces formulsisnples
correspondent en pratique a des spécifications de systéengsi, les rend si intéressantes. Plus
de détails se trouvent dans l'article de Van Hung et Guele\8].

Dans le méme ordre d’idées, les formules dgesplesjouissent d’'une autre propriété in-
téressante : leur satisfaisabilité est décidable, & dondifue les inégalités avecsoient des
entiers. Ce résultat, indiqué dans [GH99], est une conseguede I'équivalence des formules
simples avec un autre formalisme appekpressions rationnelles temporiséegue nous ne
détaillerons pas ici.

Toutes ces propriétés font de DGne logique intéressante pour exprimer la sémantique des
langages de programmation et/ou de spécification.

2.3.4 Exemples

L'exemple suivant de formule avec itération spécifie quédafun événement est vrdj§]])
alors une certaine variableest positive ou nulle, et qu& est vrai pour un nombre arbitraire
d'intervalles ([S]|*). Alors il est possible d’en déduire queest toujours positif ou nul :

(TSI*AS] = x>0)=0O(x>0)

Cette formule est représentative des obligations de pneovedes boucles[[S||* signifie
gu’'un nombre arbitraire de tours de boucle déclenchant datereant 'événemens a lieu.

"Timed Regular Expressions
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S]] = x > 0 spécifie une relation entre cet événenteet une variable. Ces deux hypothéses
nous permettent de spécifier une propriété de sixet@$t jamais négatif) pouvant correspon-
dre a un invariant de boucle.

DC* est efficace pour les répétitions et les intervalles de temass ne permet toujours
pas d’exprimer ce gu'’il se passe en des points du temps. Lehairee section présente un
formalisme qui le permet.

2.4 Calcul des durées avec itération, faiblement monotone

Nous avons constaté dans la section précédente, qii@ des propriétés suffisamment
intéressantes pour permettre d’exprimer la sémantiquiadgages de programmation. Cepen-
dant, qu’en est-il des programmes concurrents et de leupasition ? Il arrive fréquemment
qu’un modéle de programme concurrent définisse des poirggrd#ronisation : comment ex-
primer alors ce qu'il se passe en ces points ? Nous avons @sttisp deux solutions :

— Utiliser effectivement DC pour exprimer cela : cependant, en pratique, les points de
synchronisation d’un programme concurrent sont des etsdoai peu d’actions sont ef-
fectuées, la majorité du fonctionnement se passant dad#fi@ents processus

— Utiliser une logique qui sépare deux domaines : un domaithesccontraintes temporelles
sont suffisamment importantes pour nécessiter d’étre paaecompte, et un domaine
ou les actions sont suffisamment rapides en regard des icesrégemporelles pour étre
assimilées a des actions immédiates.

Cette derniére solution s’appelle I'hypothése du vrai syasismé : cette hypothése spé-
cifie que certaines actions d’un programme temps-réel sfisamment rapides en regard des
délais ou attentes du programme pour que négliger leur tefepécution n’a pas d’'impact
sur le modele du programme. Plus concrétement, si le progeaast un systeme de surveil-
lance d’'un capteur, par exemple, on peut considérer quedigles informations est immédiat
par rapport a la période de surveillance du capteur. L'edesi informations peut étre com-
pris comme la mise a jour d’'une variable, i.e. une simplecsdtton, par exemple. Dans les
langages de programmation usuels, I'hypothése du vraihsgnisme s’applique aux simples
affectations.

Partant de I'utilisation de cette hypothése, il y aura does points du temps ou plusieurs
actions auront lieu (plusieurs affectations en séquerazeexemple). C’est de ce constat qu’est
né le calcul des durées faiblement monotone, introduit padi?a et Van Hung [HP98]. Un
opérateur d'itération y a été plus tard ajouté par Siewe et Mang [SHO1]. Cette logique
permet d’exprimer des propriétés selon leurs contraii@pbrelles, mais aussi séquentielle :
ainsi il est possible de spécifier des propriétés limitéas paint précis du temps.

Contrairement aux sections précédentes, ou nous prései® calculs par ajouts succes-
sifs de constructions, nous présentons ici WO{Gue nous appellerons parfois simplement
WDC), en commencant par la syntaxe et la sémantique, puisyst@me de preuve.

8true synchrony hypothesis
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2.4.1 Syntaxe et Sémantique

La syntaxe de WDCchange peu par rapport a DA es changements sont plus visibles au
niveau de la sémantique.
Syntaxe

La syntaxe de WDCest indiquée au tableau 2.14.

formule ::= [etaf]®|atome |- formule | formulev formule | formule™ formule
| 3x. formule | formulé

atome = true | X | R(réel,.. .,réel) | R(entier,. . .,entier)

reel 2= x|l | f(reel,. . . reel) [ état

entier ::= k| n|f(entier,.. . entier)

etat ::= 0| 1P| etaty etat |- etat

TAB. 2.14 — Syntaxe de WDC

Ici, les relationsk sont représentées par la méme lettre, mais s’appliguenbadienaines
différents : aux entiers, pour le domaine mgleet aux réels, pour le domaine delLe contexte
permet de déterminer facilement de quelle relation il $agi

Les deux principaux changements par rapport & B@ht I'apparition d’'une nouvelle vari-
able spécialg (modale, elle aussi), et de la possibilité d’exprimer quawénemeng est vrai
en un point du tempgS]°.

La variablen va servir a spécifier une séparation entre deux actions densaquence. De
la méme maniére quesépare deux points du temps de maniére continue (si les esmdxels
sont choisis comme domain@marque le nombre d’actions séparant deux actions pagredli
dans une séquence, d’ou l'utilisation de nombres entigesst une variable discréete). Pandya
[HP98] parle de séparation ghasesDeux phases successives seront donc séparégspar
et pourront avoir lieu aussi bien en un point du temps qu’ag lun intervalle de temps.

La construction[S]° est le plus petit intervalle de temps et de phase ou il estidess
d’exprimer la validité de I'événeme: il s’agit de I'intervalle de temps nul et de phase nulle,
c’est-a-dire un point unique du temps. La notation’den exposant signifie que la phase est
nulle. Les crochets d’intervalle permettent de distinguerS est bien un état.

Sémantique

Puisque désormais, en plus des intervalles, il faut conigggrhases, le domaine temporel
est changé : il est changé en un domaine qui fait la distinaitdre un domaine continu pour
les intervalles, et un domaine discret pour les phases. Noigsons le domaine contiritl et
le domaine discrelN. Nous appellerons le domaine contimacro-temp®t le domaine discret
micro-temps

Nous introduisons les définitions suivantes (provenanStofL]) :

— TimeCc RxN

— Wtime= (Time <)

— < estl'ordre lexicographique stWtime: (t,i1) < (t2,i2) Si { gu<t1t2: i<t
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. € Time— Ry (T) = {t|(t,i) e T}
‘T € Time— N.1p(T) ={il(t,i) € T}
Des hypotheses supplémentaires sont faites sur I'ordi€tdae:

— Les opérateurs de projectio;{

Monotonie de phaset; < ta A (t1,i1) € TimeA (t2,i2) € Time= i1 <>

Progres Pour une formule donnée, seul le macro-temps peut augnmedéfniment :
(Time) =R
Il existe une autre possibilité mentionnée dans [HP98] anitzo-temps peut augmenter
indéfiniment : cela autoriserait les formules ou I'état dategne est bloqué en un point
du temps, par exemple.

Fermeture du passémp(Time) est fermé a gauche (fermeture inférieure) pausurN. Cela
signifie que pour arriver a une phase donnée, il faut étreégeasoutes les phases préce-
dentes.

Les états peuvent donc désormais changer de valeur plsi@sren un méme point du
temps. Le principe des phases est de pouvoir observer dgsgdli¢s de temps ou un état est
stable, que cet intervalle de temps soit nul ou non. Pour fl¢RO8] introduit une hypothese
destabilité de phaseSoit la fonctionPer € P(R x N) x N — P(RR) définie par Per(Time i) =
{t|(t,i) € Time}.

Per représente Ipérioded’'une phase, c’est-a-dire I'intervalle de macro-temp®ecige a
cette phase. Elle est utilisée pour spécifier I'nypothesetdeilité de phase qui suit. Soit la
fonction d'interprétation des étafg € Time— etat— {0,1}, etSun état :

Vi € Tp(Time), Vb, e € Per(Time i), Is(b,i)(S) = Is(e,i)(S)

Cette hypothése signifie que si un état change, alors lesa®ngements d’'états se trou-
veront dans des phases différentes. Cette hypothese pawvait une granularité trés fine dans
I'expression des propriétés.

Maintenant que le probléme des changements d’'états dét tréaut adapter cette fonction
0 pour qu’elle puisse étre utilisée par I'opérateur d’ingdgm [. Nous ajoutons donc la fonction
partielle [cs€ R — etat— {0,1} :

Iest)(S) = { iS(st;rlli)(r?) si {i|(t,i) € Time} est un singleton

Cela signifie que nous pourrons faire une intégration suntervalle de temps, a la con-
dition que la phase ne change pas pendant cet intervallengesteArmés de ces nouvelles
définitions, nous pouvons maintenant définir la sémantigqu&/®C*. Soient les domaines et
les fonctions d’interprétation suivants, modifiés par @pp la sémantique de DC

— Interval= {[b, €]|b,ec TimeA b « e} le domaine des intervalles de temps. Ceux-ci sont

désormais définis a la fois sur les intervalles de macro-¢ezhfes phases

— Is€ Time— etat— {0, 1} définie plus haut

— Ics€ R — etat— {0, 1} définie plus haut

— 14 €terme— R une fonction de valuation

— Iterme= (terme— R) — Interval — terme— R le domaine des fonctions d’interpréta-

tion des termes

— It € Iterme
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— Ir € (Iterme — (terme— R) — Interval — formule— B
La sémantique des formules de WDEst présentée au tableau 2.15.

Is(t)(0) =0
I5(t)(1) =1
(t)(S) { éz:nsore]zst vrai au temps t
ISt)(SVS) = maxIs(t)(S1))(Is(t)(S))
ISt) (=9 = 1-It)(S
I (7, [b,€)(X) = X([b,€])
I (7, [b,€)(v) = (V)
IT(‘Vrv[bae])(E) = Ttl(e)_ ( )
It (7, [b.€)(n) = Tp(e) —Tp(b)
IT(‘Vrv[bae])(f(Xla 7Xn)) = f( ( [ 7e])( 1)7"'7IT(‘V|—7[bae])(Xn))
(77, [b,e))(/9) = f Is(t)( S)dt
Ir(Ir, ¥, [b,€)([S]°) = Is(b)(S) sib=e
Ir(It,Vr,[b,€)(true) = ftrue
IF(ITv%a[b7e])(X) = X([b,€),
Ir(It, 7, [b,€)(R(ty,...,tn)) = R(cy,...,cq) avecc = It (17, [b,€)(t)
Ie(fr, V7, [b,€])(=P) = -~ Ie(Ir, 77, [b.€)(P)
Ie(Ir, Vr, [b,€])(PLV P2) = Ir(Ir,Vr,[b,€])(P1) V Ir (I, V7, [b,€]) (P2)
Ir(It,vr,[b,€])(3x.P) = IF(IT,‘V’T,[b,e])(P)
pour un?’y x-équivalent a4
IF(IT,‘Vr,[b,e])(Psz) = dJkb<kark<e

A (Ir, V7, [0,k]) (Py)
N (Ir, V7, [k, €]) (P)

b=e
Ie(Ir, 71, [b,€)(P) { ou dti.....that1=bth=eti<tr<...<tp,

Viel.n—1 Ig(Ir, ¥, [titiva]) (P)
TAB. 2.15 — Sémantique de WDC

Cette sémantique illustre I'existence de deux domainé®ganaux du temps :
— Un temps dense, ou macro-temps (modéliséR)ar/ représente un intervalle de temps,
I.e. la distance entre deux points du temps
— Un temps «logique», ou micro-temps (modélisé Nar. n représente un nombre de
phases, i.e. le nombre de phases d’état du systéme entr@ldases données.
Cela permet donc d’exprimer des évolutions du systéeme icepéibles temporellement, i.e. qui
peuvent avoir lieu en un point donné du macro-temps.
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Notations additionnelles

Nous introduisons également les définitions et notatioivastes, qui permettent d’affiner
la spécification de propriétés en macro et micro-temps, lsleda 2.16. Ces notations seront
beaucoup utilisées lors de la définition de la sémantiqugdeslie des substitutions B du

chapitre 4.

Pt; (179 une phase réduite & un point de temps (I'inter-
valle et la phase sont nuls)

E X - Pt une évolution (de macro-temps ou de micfo-
temps)

Pt (=0 un point du temps (pouvant contenir plusieurs
phases)

Ext, | =Pt un intervalle de temps (pouvant contenir
plusieurs phases)

Unit | Ext A— (ExtTEXt) une et une seule phase, de macro-temps nul

[P] - (Ext~ [~ P]""Ext) | P est vrai pour toute cette phase strictement

[P | [P]9"Unit P est vrai au début de cette phase

mP] | [P19[P] le préfixe de cette phase véitvrai

MP1= | TPV ] le préfixe de cette phase véltvrai, ou bien I'in-
tervalle (de phase) est nul, i.e. la phase est inex-
istante

TP1* | [[P] Vv [P]° le préfixe de cette phase est vraie, ou alors cette
phase est réduite a un point du macro-temps

mPT | P19 [P][P]° toute cette phase vaR vrai, y compris au début
etalafin

TP~ | TPV I toute cette phase voR vrai, ou cette phase est
inexistante

P+ | TPT Vv [P]° toute cette phase voR vrai, ou bien est réduite
a un point du macro-temps

TAB. 2.16 — Notations additionnelles pour WDC

Quelques commentaires additionnels sur le tableau 2.1éepeaider a la compréhension

de l'utilité de certaines de ces définitions. Supposons temialle[b, €| € Interval:
— Unit signifie effectivement une et une seule phase de macro-taaigsr si nous I'ex-
pansons selon la sémantique de WDRbus obtenons :

b#en—-(3ke [b,e,b#kAk#e)
(Tu(b) # Tu(e) VT(b) # To(€))

AVK € [b, €], <

Ty (b) = T (K) ATR(b) = Tip(K) )
v (K) =y (e) ATR(K) = T(e)

Ensuite faisons un rapide raisonnement par cas informel :
— Sim(b) = m(e) : alors il faut que pour tout point du macro-temps damgb), T(e)]
soit ou bien égal a(b), ou bien égal & (e). Ce n’est possible que sp(b) = TR (€),
mais cela rendrait la formule fausse
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— Sim(b) <= m(e) + 2 : cette fois il est possible de trouver éun= my(b) + 1, par
exemple) qui ne soit égal a aucun des bords d’intervalle ésghdonc ici aussi la
formule est fausse.

— Restemy (b) +1=m(e), i.e. il y a exactement une phase :

— Simp(b) = mp(e) : alors effectivementr (k) sera égal aux deux extrémités de I'in-
tervalle de macro-temps, donc la formule est vraie

— Simy(b) # Tp(e) : d’aprés la formule il faut absolument que dans tous lesredk)
soit égal a I'une des deux extrémités. Seulement la dengit#fochaine de macro-
temps l'interdit. Donc ce cas est impossible.

Comme nous le pouvons voir, l'interprétatitmit correspond bien a la description que

nous en avons faite.

— De la méme manierdP] a pour interprétation Yk,b < kAk < e =- B8(P)(k) ce qui

signifie queP est vraia l'intérieur de l'intervalle[b, €], c’est-a-dire qu’on ne sait pas s'l

est vrai aux extrémités.

2.4.2 Systeme de preuve

L'introduction d’une nouvelle variablg déterminant les intervalles de micro-temps fait que
désormais chaque intervalle est déterminé par au nfoéng. Certains axiomes ne changent
pas (ceux qui concernent uniquementpar exemple), d’autres sont adaptés ou ajoutés pour
refléter I'introduction de) dans la logique. lls sont illustrés au tableau 2.17.

Les axiomes de DC oliseul était présent sont adaptés pour prendre égalementgieco
l'intervalle de phase) (WDC;, L1, par exemple). Il y a également duplication des axiomes
décrivant?, pourn, puisque celui-ci jouit de propriétés similairé2f par exemple). L'axiome
supplémentairdX M permet de donner des informations sur un intervalle de r@enps nul :
en effet celui-ci peut contenir plusieurs phases discr@¢emicro-temps (tout sous-intervalle
d’un intervalle/ = 0 correspond soit a une absence de phase, soit a un sousdietde macro-
temps nul qui commence et termine par une phase).

Les regles d’inférence de ce systeme sont indiquées awataBld8. Chacune des regles
IRWDCx, de ce tableau possede une regle symétriiRW DCr;. De la méme maniére que
IRW DCI, définit I'induction sur le sous-intervalle droitRW DCL,; définit I'induction sur le
sous-intervalle gauche. Il en va de méme p&WwW DC2, et IRW DC3;.

Sans surprise, les regles d’inférence définissent plusiyles d’induction selon les dif-
férent cas : intervalle de macro-temps non-nuls, phasgsastes sur un intervalle de macro-
temps nul.

Nous allons voir dans la section suivante quelle est Itétii’'un systeme logique aussi
complexe.

2.4.3 Intérét

Puisque WDC permet d’exprimer des propriétés aux points d’intervaitajs pouvons I'u-
tiliser comme sémantique d’'un langage de programmatiamno® nous I'avions indiqué en
début de section. Des exemples appliqués a un langage prigasoncurrence avec partage
de variables, ou d’une version temporisée de CSP, se trodaes [HP98].
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A0 ¢>0ANn>0
AL ((P"QA- (P R)= (P"(QA-R)
(PTQA=(RTQ)) = (PA=R™Q)
(PTQ "R=PT(Q™R)
P~Q= PsiP estrigide
P™Q=-QsiQ estrigide
((3IX)P)"Q = (IX)((P)—Q) sixn’est pas libre dans Q
Br (P)™(3x)Q = (IX)((P)— Q) six n'est pas libre dans P
Point P{t<n=0A/¢=0
L1, (l=xAn=K " P=-({=xAn=Kk =P
L1, P>(l=xAn=Kk) = - (=P ({=xAn=Kk)
L2, X>0ANy>0= ({=x+y) < (=x"L=Y)
L2, i20Aj=>0=((n=i+j)eM=i"n=])
L3, P= PPt
L3, P=Pt P
AXM ¢ =0= 0O(Pt Vv ((Unit"true) A (true—Unit)))
Q Vx.P(x) = P(t) si t est libre pour x dans P, et t est rigide ou P sans coupure
WDC Pt = P*
WDGC (P*P)=P*

(P*AQ " true) = QA (Pt true)
WDG { (P*A=Q"P)AQ) true

LEERY-

)
)
)
)

TAB. 2.17 — Axiomatique de WDC

Les nombreux axiomes et regles de WDIE rendent difficile a implémenter dans un outil
de preuve, en vue de prouver la correction d'un programmexysnple. Posons-nous la ques-
tion suivante : nous voulons prouver des programmes teggis;ravons-nous donc besoin de
savoir ce qui se passe en tous les points du temps ? Non, pquogramme, ce sont les in-
tervalles de macro-temps (les contraintes temporellea dpécification initiales) qui nous in-
téressent.

Donc, sachant que nous avons une sémantique Y@ langage, comment pouvons-nous
obtenir, pour une formule donnée, I'équivalent débarralestphases ? La réponse, indiquée
également dans [SHO1], est l'utilisation d’un opérateupdgection. Cet opérateur fera une
abstraction sur les intervalles de micro-temps pour pédrenétobtenir une formule de DC
Soitl cet opérateur de projection définit au tableau 2.19.

La définition de cet opérateur est intuitive, pour la plujgieas cas. Les cas plus subtils sont
les suivants :

— MN(R(entiecentier)) : comme nous oublions les contraintes de phase, le fait que de

phases données soient en relation n’a plus d’'importance

— M([S]% Unit) : ceci signifie que notre ét&test valable juste avant une phase d’intervalle

de macro-temps nul. Cela signifie gBest vrai au moins poufr = 0, doncS est vrai au
moins pour une itération nulle dé&]|. Seulement, comme il est possible que cette formule
soit incluse dans un intervalle plus grand, il est possihléag queS soit vrai pour un
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Les regles d'inférence de DC restent valides :
HX) FH(XV(XT[S) vV (X[ 9])))
H(true)
L'induction est basée sur les phases des intervalles :
HMW=0 HXFHXV(X"n=1))
H (true)
L'induction est restreinte a un intervalle-point :
H(Pt) HXAL=0)FHXAL=0V(XAL=0"Unit))
H(¢=0)
wpg, _7K< @S]V~ SDh*/AP
[true /AP

TAB. 2.18 — Régles d'inférence de WDC

irwocy,  HUD

IRWDC2,

IRW DC3,

M([s|°) = /(=0
M([S]%Unit) = 9]
M(R(entierentier)) = true
MN(R(reel, reel)) = R(reel,reel)
NPAQ) = N(P)AN(Q)
M(3x.P) = XxN((P)
neE—Q) = NPE)~NQ)
M(F?) = (nP))”

TAB. 2.19 — Projection de WDCvers DC

temps plus grand, d’ou l'utilisation de l'itération : en efffdans ce cas, l'intervalle de
temps oUS est vrai devient morcelable arbitrairement, ce qui cowadp la définition
de I'itération.
Cet opérateur définit bien une projection :
(Time 8, [b,€]) F P = (tu(Time), B, [Tu(b), 1 (€)]) F MN(P)
Pour tout modéle dans WD@’une formuleP, son projeté sur le macro-temps est un mod-
éle dans DCdell(P). Il a également la propriété de monotonicité : Si dans WIPC= Q,
alorsn(P) = M(Q) (il suffit d’appliquer la définition dé1).

De cette maniere nous disposons d’un moyen pour obtenimtggiptés en macro-temps
d’'un programme, si la sémantique de celui-ci est définie pacCV

2.4.4 Exemples

Les quelques formules suivantes aident a donner l'intuii® I'utilisation de WDC :

— ¢>1=-n2>1000: en une seconde il y a au moins 1000 phases par lesdediegteme
peut passer. Bien entendu, comme ici les phases en questisonh pas spécifiées, ce
gu’il se passe peut correspondre a «ne rien faire »
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t=1A(((n=1A[P])"(n=1A[=P]))"
=
N < 1000 ((n = 1A£ > 0.001A [P])~(n = 1A£ > 0.001A [~ P]))*

Si il y a plusieurs alternances d’ét&sonsécutives pendant une seconde, alorsily en a
au plus 1000, et chaque alternance dure au moins 2 milliemesabndes (un millieme
pourP et un millieme pour- P).

Unit™[x=1]2"Unit~[y=0]°
{ v Unit™ [y = 019" Unit™ [x = 1]°

Il s’agit du genre de formule que I'on est susceptible deoreter pour la sémantique de
programmes concurrents. Soit le programme: 1||y := 0 qui metx & 1 et en paralléle
y a 0, alors en pratique les instructions seront ordonnaraetésle maniére que soit ce
sera d’abordk qui est mis a jour et ensuiig ou bien le contraire. L&nit avant chaque
mise a jour de variable sert a indiquer que I'affectatiorregpond a un changement de
phase : cela permet d’ordonnancer les différentes ingdnetdu programme selon les
différentes phases.

2.5 Conclusion

Comme nous avons pu le constater, le panel de I'expressigileC et de ses extensions
est particulierement large. Rappelons la possibilité pfemer I'ordre supérieur [ZGN99], des
intervalles de temps infinis[ZWR95], par exemple, a l'aidauttres extensions de DC. Simi-
lairement, il n’est pas nécessaire que DC soit basé sur iguegl’intervalle. Il peut étre basé
sur la logique de voisinage[ZH98].

Dans cette profusion de logiques, toutes avec des proppéié ou moins proches, la ques-
tion du choix est légitime : avons-nous choisi la bonne lagigour exprimer les propriétés
de ma modélisation? Et la réponse ici est rassurante : il &silple d’unifier beaucoup de
ces extensions. En effet, He [HJO04] introduit une logiquaderelle dans laquelle peuvent
s’exprimer les logiques temporelles suivantes : la logidgigoisinage[ZH98], DC DC a I'or-
dre supérieur[ZGN99], DC avec découpage super-dense [Zl9dalcul des durées récursif
[PR9O5].

En guise de conclusion, nous pouvons donc dire que graceermietravail d’'intégration,
tout travail utilisant un calcul de durées a donc de fortemchs d’étre adaptable a une logique
temporelle plus expressive, comme I'une de celles mendiermiravant. Une conséquence de
cela est que si un outil existe pour cette logique plus espresil pourra étre utilisé avec des
travaux utilisant la logique moins expressive. Cela famii d’autant des extensions séman-
tiques, des preuves plus simples de propriétés,etc.

Maintenant que nous avons présenté en détail les logiqugsotelles que nous allons
utiliser, le chapitre suivant est consacré au langage detlisation que nous utilisons.
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Chapitre 3

Methode B et temporalité
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Quelques-unes des méthodes présentées en section 3.8 bolbjiet d’'une étude de com-
patibilité avec un modele de passage a niveau en B obtenudiagane spécification UML,
dans notre article co-écrit avec Marcano [MCMO04].

3.1 Présentation de la méthode B

Cette section présente B en mettant I'accent sur ses adpeqifus pertinents : apres un
rapide historique et un rappel de ses caractéristiqueduesgmarquables, nous présentons le
coeur du langage B et sa sémantique en transformateursdiegise

3.1.1 Historique

Les idées qui président a la fondation de la méthode B rembat& premiére moitié de
la décennie 1980-1990 : Jean-Raymond Abrial avait propopéravant une notation appelée
Z [Abr74], servant a spécifier de maniére mathématique, avithéorie des ensembles et la
logique du premier ordre, un systéme informatique. Cherchaaller plus loin, il a concu la
méthode B [Abr84b, Abr84a, Abr88] pour pouvoir développetagiciel de maniere correcte
et sdre. La totalité des idées présentant la méthode B dapduseinfimes détails est regroupée
dans le B-Book[Abr96a]. Notons que le nom de «B» a été chaisi pendre hommage aux
mathématiciens qui ont repensé les mathématiques a partiedut du vingtieme siecle et
qui signaient sous le pseudonyme commurNieolas BourbakiLes travaux de ce «groupe
Bourbaki» continuent encore aujourd’hui.

La méthode B a été utilisée pour démontrer son efficacitéesiétlides de cas non-triviales,
comme un systeme de contréle de chaudiere [Abr96c] ou uarsgsbanquaire [Blic98]. Elle
a été également utilisée dans la spécification de systemestiiels critiques, comme le coeur
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logiciel d’'un métro automatisé [BBFM99]. Elle sera paraiilts réutilisée pour la modernisation
d’'une ligne de métro de la méme compagnie (Régie Autonom@mesports Parisiens), avec
I'expertise de I'entreprise (Siemens Transportation &ysl) qui a réalisé la spécification du
métro automatisé, METEOR, la premiere fois. La méthode Bdestmaniere plus générale,
essentiellement utilisée dans 'industrie ferroviair®N897].

Puisque la méthode B a un tel succes, quelles sont les adstqtées qui la rendent si
attrayante ?

3.1.2 Principales caractéristiques

La méthode B permet de spécifier et de vérifier la correctian tbgiciel depuis sa spécifi-
cation mathématique abstraite, jusqu’au code informat@urespondant, généré automatique-
ment. Cette correspondance est garantie par des mécaunismesive validant le passage d’'une
spécification abstraite a une spécification plus concrédgadsage de I'abstrait au concret est
appeléraffinement

L’'abstraction utilisée pour spécifier les composants B se bar la théorie des ensembles et
la logique du premier ordre, pour spécifier les propriétésgies, et un langage de substitutions
pour spécifier les propriétés dynamiques des machines. pasant B est la donnée d’'une
machine abstraite qui spécifie les propriétés du compostaaé ses raffinements.

Pour rester tres schématiques, nous dirons que les madhsms définies par les classes
de clauses suivantes :

— Des clause¥ARIABLES et INITIALISATION , définissant les variables représentant I'état

de la machine I'état initial de la machine, respectivement

— Une clausdéNVARIANT, un prédicat qui définit les conditions de sdreté de la machin

— Une claus®PERATIONSIéfinissant les changements d’état possibles pour cettieimeac

Une machine B peut également utiliser d’autres machinesaBjes clauses de modularité
INCLUDES ou IMPORTS qui rendent accessibles les entités des machines. Ledbhegrisont
accessibles en lecture, et ne peuvent étre modifiées quamel des opératiorsd hoc Des
clauses de modulari®EESpermettent de référencer les variables d’'une autre maahiais en
lecture seulement, i.e. les opérations qui modifient leslubes ne peuvent pas étre appelées. |l
existe d’autres clauses de modularité, mais il est préli@gdur notre discours de s’en tenir la :
des descriptions détaillées de la modularité de B et de sess@ns possibles se trouvent dans
[BPR96, PR98, Pet03].

Enfin, une machine B peut étre le raffinemeREFINEMENY) d’une autre machine B : le
but est alors de réduire I'indéterminisme de la machine phstraite, ainsi que de changer la
représentation de I'état. L'idée dans un projet B est detdaes une chaine de raffinements,
lesquels «déterminisent» a chaque fois un peu plus le raféneprécédent et rendent I'état
plus facile & manipuler pour un programme informatique gxample la transformation de cer-
taines fonctions en tableaux), pour arriver a I'implémaata(IMPLEMENTATION qui définira
un pseudo-code suffisamment déterminisé pour étre traolustferme de code informatique.

Apres cette étape d'implémentation vient I'étape de géinérale code (C ou Ada, par
exemple), que nous ne détaillerons pas ici, et qui est edlsi aécrite dans la thése de Dorian
Petit[Pet03]. Nous décrivons dans les sections suivaesesibstitutions du langage B, la notion
de raffinement en B, et les contraintes sur les machines Bd@aoontrer qu’elles sont correctes.
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Nous illustrons I'organisation d’'une machine B représentme horloge (reprise d’'un ex-
emple de Dominique Cansell) précise aux heures prés, er fagylir

MACHINE
Clock

VARIABLES
hour

INVARIANT
houre 0.. 23

INITIALISATION
hour € 10.. 16

OPERATIONS
tick =
IF
hour=23
THEN
hour :=0
ELSE
hour :=hour+1
END

END

FiG. 3.1 — Un exemple de machine B

Cette machine spécifie un état conservant les heboes ), initialisé a la mise en route
de I'horloge a un nombre entre 10 et 16. Cela spécifie par ebeeque I'horloge sera forceé-
ment mise en route pendant ces heures. La condition de sioceté&ue I'horloge fonctionne
correctement, est que les heures affichées restent bienGatr23. Enfin une opératidiak
permet de faire avancer I'heure : cette opération pourr@&yample étre appelée par un com-
posant lorsqu’un cristal de quartz aura oscillé un certaimlore de fois, comme cela est fait
dans les montres a quartz.

3.1.3 Substitutions

Le langage des actions de B est défini a partir d’'un noyauttliogons, les GSL (Langage
des Substitutions Généralisées). il s'agit d’instrucidont la sémantique est définie en plus
faible précondition : si une substitutidhdoit établir une postconditio®, quelle est I'état
sine qua nordans lequel doit se trouver notre systéeme pour que cettegratition soit vraie
aprés application de la substitution? Cette plus faiblegndition est notéé¢SP. Les régles
d’application d’'une substitution a un prédicat pour caécub plus faible précondition sont
indiquées en figure 3.2.

Faisons quelques remarques supplémentaires :
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Nom s [sP |
skip skip P
affectation x:=E P[E/X]
affectation multiple] xy:=E,F | P[E/X.F/y]
précondition g|S gA[SP
garde g=—S g=[SP
séquence ST [S([T]P)
choix borné ST [SPA[T]P
choix non borné @x.S VX.[SIP
paralléle ST transformé en affectation multiple par I'utilisa-

tion de regles de réécriture
WHILE C INC =[S
boucle DO S | =V eN
VARIANT V | IAC= [n:=V][F(V <n)
INVARIANT | | IN-C=P

END

FIG. 3.2 — Substitutions généralisées et sémantique en tramstieur de prédicat

— Nous utilisons le termsubstitutionpour désigner a la fois une substitution généralisée,
et une instruction du langage B. Nous pourrons utiliseridesterme GSL plutot que
substitutions.

— Pour toutes les substitutions indiquées en figure 3.2adisde la plus faible précon-
dition, sauf pour la boucle. En ce qui concerne celle-cifétesules indiquées servent
a vérifier que I'invariant est suffisamment expressif poutfiag P. Il s’agit donc plutét
d’'une précondition suffisamment expressive, plutot quiplns faible précondition.

La sémantique en transformateurs de prédicats proviemtedaxtension des triplets de
Hoare [Hoa69] par Dijkstra [Dij75]. Des structures de colgs complexes peuvent étre con-
struites a partir de ces transformateurs de prédicatsletéithen-else a partir d’'un choix
borné et de gardes. Cette apparente austérité confere dudeb$ avantages :

— La sémantique en transformateurs est plus concise etiphpéesa formuler pour le jeu

réduit des GSL, qu’elle le serait pour toute la syntaxe de B

— Le comportement d’'un composant B est définissable de neaai@ore plus abstraite.
Par exemple, le choix borné spécifie deux chemins que pendgrde programme, sans
discrimination : il pourra étre déterminisé (via raffinerfjean ajoutant des gardes. Cet
ajout de gardes peut correspondre par exemple a des étatsmehine qui ne sont pas
censés étre connus a I'extérieur de cette machine.

Nous introduisons également les prédicats permettant digevé&ertaines propriétés des

substitutions :

Terminaison : trm(S) = [§(X= X) : ce prédicat représente I'espace des états pousquesse
établir une postcondition.

Prédicat avant-aprés prdx(S) = - [J(X #X) : ce prédicat caractérise la modification Salte
la variablex. Le X' représente la valeur de la variablaprés évaluation d§, par rapport
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a sa valeur de départ.

Toute substitution peut étre décrite en termegrdeet prd. Pour pouvoir faire le lien entre
les GSL et la syntaxe B usuelle, nous indiquons en figure 3r8daiére dont s’écrivent les
substitutions de B avec les GSL.

Nous disposons jusqu’ici de mécanismes qui permettent aulger la validité de n'im-
porte quel programme. Est-ce seulement faisable en pegidiypeut devenir rapidement tres
difficile de spécifier un systéme suffisamment complexe dé¢'aune simple machine B. Donc
pour simplifier la spécification et la rendre plus progressia@ méthode B introduit un mécan-
isme permettant de spécifier incrémentalement un systéésemé en section suivante.

3.1.4 Raffinement

Le raffinement d’'une machine par une autre permet de détesgnide préciser deux aspects
de la machine : son état, et son comportement dynamique.

Lors du raffinement, I'état de la machine peut étre détaillprécisant avec une granularité
plus fine les variables de la machine, ou en ajoutant de nieswalriables. De maniére duale, le
comportement dynamique de la machine est précisé en madésopérations conformément
aux anciennes et nouvelles variables. La figure 3.4 illustreaffinement de notre machine
Clock de la figure 3.1.

Ce raffinement appelle a plusieurs commentaires :

— Le raffinement définit une nouvelle variathle comme les heures ont un comportement
plus précis dans le raffinement (a cause de I'initialisgtialors il est nécessaire de définir
cette nouvelle variable. Ensuite il est nécessaire de figeguelle est la relation entle
et hour: le prédicathour = h est ditde collage car il fait la relation entre les états de la
machine abstraite et ceux du raffinement.

— Linitialisation dans le raffinement est plus précis : Line qui auparavant pouvait étre
initialisée entre 10 et 16, est désormais initialisée a 11

— Le raffinement ajoute une variabtenute qui permettra de préciser a quel moment la
variable des heures changera

— Lopérationtick est modifiée pour exprimer le changement d’état de la madbisgque
cette opération est appelée. Or nous nous rendons comptettgiéis-ci, lorsque I'opéra-
tiontick est appelée, la variable des heures ne change pas forcédoet!'opération
de la machine abstraite n’était pas correcte : il nous fastiaais spécifier que les heures
peuvent ne pas changer. La machine abstraite est corrigéedaens.

De par I'obligation pour le raffinement d’étre plus précikigexactement, « moins indéter-
ministe ») que la machine qu'il raffine, il se constitue dond®aune chaine de raffinements pour
une machine donnée. Cette chaine de raffinements est cémplét son composant le plus
déterministe, I'implémentation. L'implémentation estnechine B dont le code sera traduit
vers un autre langage, comme le C ou Ada. Ce déterminismendadhine, est assuré par I'in-
terdiction de certaines constructions non-détermin{gédies que le choix borné, la substitution
paralléle) dans le code de I'implémentation.

La machine B et son raffinement, présentés en figure 3.4, soetts : la méthode B définit
en effet des formules a démontrer, appeld@gations de preuvgour les machines abstraites,
leurs raffinements, et leurs implémentations, et ce powras$a correction du projet B. Ces
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PRE P
THEN S P|S
END

CHOICE
S

OR S(h
T

END

IF P

THEN S
ELSE T P=S-P=T

END

SELECT
WHEN P THEN S
P=9...[Q=T[R
WHEN Q THEN T

ELSE R

VAR x IN

S @x.S
END

ANY X
WHERE P
THEN @xP—=S

S
END

x:(P) @x.[X,X0 .= X,X|P = x:=X

X:E @zzcE=x:=12

FIG. 3.3 — Correspondance des substitutions B avec les sulmsiggénéralisées
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MACHINE
Clock

VARIABLES
hour

INVARIANT
houre 0.. 23

INITIALISATION
hour € 10.. 16

OPERATIONS
tick =
CHOICE
IF
hour=23
THEN
hour :=0
ELSE
hour :=hour+1

END
OR

skip
END

END

REFINEMENT
Clockhm

REFINES
Clock

VARIABLES
h,minute

INVARIANT
minutec 0.. 59 Ah=hour

INITIALISATION
h:=11
|| minute £ 0.. 45
OPERATIONS
tick =
IF
minute=59
THEN
IF
h=23
THEN
h:=0
|| minute:=0
ELSE
h:=h+1
|| minute:=0

END
ELSE
minute:=minute+1
END

END

FIG. 3.4 — Une machine B et un raffinement possible
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formules sont présentées dans la section suivante.

3.1.5 Obligations de preuve

Le mécanisme des obligations de preuve peut se résumer ainsi

— Linvariant de machine doit étre vrai quel que soit I'étatld machine.

— Il doit donc étre vérifié a l'initialisation de la machine

— Il faut aussi vérifier que si la machine est dans un état cofifevariant est vrai), alors
toute opération de cette machine maintient celle-ci dar&tatcorrect.

— Le raffinement de machine doit vérifier lui aussi les mémedramtes pour l'invariant,
avec la contrainte que la nouvelle machine soit au pirej aossdéterministe, au mieux,
moins non-déterministe (donc, plus déterministe), quedahime qu’elle raffine.

— Cela signifie que l'initialisation du raffinement ne doisge situeen dehorsles états
d’initialisation de la machine raffinée : I'initialisatiariest pas moins déterministe que
celle de la machine raffinée.

— Pour chaque opération raffinée, il faut également vérifier l@ code de I'opération
dans le raffinement ne permet pas d’arriver dans un état laorsiee I'état correct de
la machine abstraite.

Ces dernieres obligations de preuve n’assurent pas qudfilreenaent sera plus déter-

miste : simplement que ses états sont inclus dans les ét@smEchine abstraite. Cela

correspond a la contrainte, indiquée plus haut, que la maatoit au mieux amoindrir le
non-déterminisme de la machine raffinée.

Donc un raffinement ne peut pas accepter « plus » d’'états auadhine abstraite correspon-
dante : c’est ce qui garantit qu’un raffinement peut étrasétién lieu et place de la machine
gu'il raffine. In fine ce sera donc I'implémentation qui vérifiera les spécifioatide la machine
abstraite : nous sommes donc certains que le code tradtitngiédmentation fera ce pour quoi
il a été spécifié (en supposant que cette étape de tradustisire elle aussi).

La figure 3.5 présente des schémas de machines et de raffitsemen

Les obligations de preuve des machines de la figure 3.5 soigi@ées en figure 3.6. Nous
les explicitons en nous focalisons sur le rble joué par chaes buts a prouver :

— [U4]l1 : la plus faible préconditiotJ; pour établirl; est-elle toujours vraie ? En d’autres

termes, est-ce que les valeurs initiales établissendlfiant dans tous les cas ?

— 11 A Q1 = [V4]l1 : Si nous placons la machine dans un état ou l'invariant esfié/éet
'opérationop; appelée dans ses conditions de définitions, est-ce suffisantgarantir
queV; établit 'invariantly ?

= [Un]= [Un-1]= In:

— =l est 'ensemble des états interdits a la machine

— [Un—1]— I représente les états initiaux incohérents de la machirieaéted/,,_1

— = [Un_1]— In est 'ensemble des initialisations de la machine raffindegggrantissent
gue le raffinement est dans un état cohérent

— Donc [Up|— [Up_1]— I est 'ensemble des initialisations du raffinement qui sont i
cluses dans les initialisations de la machine raffinée giasamt un état cohérent pour
le raffinement

En d’autres termes, l'initialisation du raffinement est nwimprécise que celle de la

machine raffinée, et est correcte car vérifie I'invariantafimement.
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MACHINE M1(X1,%1)
CONSTRAINTS C,
SETSS;; i = {ag,b1}
CONSTANTS ¢
PROPERTIES P,
VARIABLES v
INVARIANT 11
INITIALISATION U4
OPERATIONS

Up «— opr(wy) =
PRE Q;

THEN V1

END;

END

REFINEMENT My (X1, X1)
REFINES Mp_1
SETSSy; Th = {an, by}
CONSTANTS ¢,
PROPERTIES P,
VARIABLES v,
INVARIANT 1,
INITIALISATION U,
OPERATIONS

Up «— opr(wy) =
PRE Q,

THEN V,

END;

END

Fic. 3.5 — Schéma de machines B

Soient les formules additionnelles suivantes :

Initialisation de M,

A = X E]P’l(lNT)

Bi = SePi(INT)AT €P1(|NT)/\T:{a,b}/\a7éb
ALABIACLAPIA AL ANBIACIAPLATILAQ:
= =
[U1]l1 [Va]l1

Opération op; de My

=

ALABLA ... AByA
CiAPLA...APA

[Un]= [Un-1]=In

Initialisation du raffinement My

A1 ABiA...ABpA

CiAPLA...APA

=

Qn A [[u := U Vn]= [Va—1]— (InAug = Uy)

Opération op; du raffinement M,

FIG. 3.6 — Obligations de preuve pour la figure 3.5
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Pour clarifier les explications, I'obligation de preuve ptauraffinement d’'une opération
est scindée en deux parties :
—IiA...AIZnA Q1 = Qp : cette formule garantit que les états de départ autorisas po
'opération raffinante contient au moins les états de dépatdrisés de la machine ab-
straite. Elle permet de garantir qu’il est possible d’appBbpération raffinante a la place
de I'opération abstraite
— A AIZAQL = [[ur = Ull]Vn]—' Vn—1]— (InAup = U&) X
— = (InAug = uj) correspond aux états incohérents du raffinement, en terinearint
et de valeur calculée

— [Va—1]= (InAug = U)) sont les états permettant d’arriver dans un état incohérede
calculer une mauvaise valeur en activant I'opération rédfin

— = [Va-1]— (InAug = U]) sont donc les états garantissant que I'opération raffirgsda
le raffinement dans un état cohérent et fait un calcul correct

— [[ur := U}|Vh]= [Va-1]—- (InAug = U}) correspond donc aux états de la machine raf-
finée qui garantissent d’arriver aprés exécution de I'dpnaaffinante dans un état
ou I'opération raffinée établira un état cohérent pour Imament, et produira un cal-
cul correct.

En d’autres termes, I'opération raffinante est aussi (vpius) précise que I'opération

gu’elle raffine, et est correcte puisqu’elle conserve Binant de machine et produit un

résultat similaire a I'opération qu’elle raffine.

La théorie des ensembles et le calcul des prédicats, stppgéB pour la modélisation des

propriétés, semble suffisamment puissante pour exprinptupeart des problémes. Cependant,
la mise en pratique pose quelques problemes, que nousalhggbar deux exemples concrets :

Premier exemple Lorsque nous reprenons I'exemple de la figure 3.4, nous \®gae nous
avons da modifier une opération la machine abstraite powpaper » I'introduction d’'un com-
portement qui n'est pas visible dans I'abstraction maist Itkans le raffinement.

Ce phénomene est di a un changement de granularité : le baffidement est d’'observer
des actions qui n’étaient pas visibles au niveau de I'abtra Ces actions invisibles corre-
spondent a ce qui dans d’autres formalismes est agpeléansitions(dans les systémes de
transition [Gil62, HU79]), oubégaiemen{stuttering) comme dans TLALamO02]. Il est en
regle générale désirable de pouvoir spécifier celles-ci.

Pour ce faire, B impose au développeur de prévoir des cagtai ti’évolue apparemment
pas, au niveau abstrait. Ces cas correspondent aux étaappaiaitront lors du raffinement,
dans les niveaux plus concrets.

De plus, le raffinement a pour but de simplifier la validatioandmodéle en permettant
I'ajout progressif de complexité a la vision abstraite dudgle, qui se traduira par des formules
plus simples a prouver.

La limitation citée plus haut sur la granularité et les étatssibles peut donc obliger a
garder I'absence apparente d’évolution de I'état pendhrsigurs étapes de raffinement. Le
développeur devra prendre bien garde a I'étape de raffinemaiaim état reste invisible ou non.
L'apparition d’un état visible est liée le plus souvent gpparition d’'une nouvelle variable (ou
du changement de représentation de I'une d’entre ellegesShouvelles variables sont forte-
ment corrélées entre elles et avec les anciennes, il pewifiicile de séparer le développement
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en étapes de raffinement suffisamment nombreuses. Ce daitiedépend cependant de la na-
ture du probleme modélisé.

Enfin, le fait de ne pas pouvoir morceler les opérations a reedu raffinement peut con-
duire a des formules qui, bien que simples a prouver, camtierbeaucoup de grand termes qui
correspondent au code final du modéle. Cela est particoni@mevisible dans les raffinements.
Ce point peut étre déterminant si I'outil utilisé pour laygre ne sait pas faire de I'unification de
terme efficacement. La encore, le probléme peut étre cardair donnant une définition a ces
grands termes, un «alias », qui raccourcira les formulegleg engendrées. Il s’agit cependant
d’un contournement qui incombe au développeur, et amdiledrpossibilités d’automatisation.

Deuxieme exemple Trés souvent la finalité des opérations B est de calculer sulted déja
pensé comménal. La figure 3.7 montre un calcul de factorielle :
— La machine abstraite spécifie la signification de la faetieria I'aide de prédicats, et
spécifie 'opération « calculer la factorielle de b» en fatsgppel a cette définition
— Son implémentation spécifie comment calculer la facter@én, sans donner la possi-
bilité d’accéder aux états intermédiaires. Il pourraitarggant étre intéressant de pouvoir
utiliser certaines des factorielles intermédiaires dakesipar la boucle, par exemple.
Parallélement, 'exemple de I'horloge en figure 3.4 spéciimment évolue I'’horloge, mais
pas ce qu’elle fait, i.e. son but final. De plus, le fonctiomeat de la machine est dévolu a une
machine tiers qui appellerait tek d’horloge lorsque nécessaire. Cette maniére de faire est
contre-intuitive, puisque ce qui est attendu ici est plagid¢ I’horloge avance par elle-méme,
et d’autres composants se mettent a jour en fonction de-cieli@ette maniére de faire n’est
pas possible en B, puisque cette notion de fonctionnemepénel est interdite par le fait que
les boucles doivent s’arréter, alors que ce sont les seullediges de contrdle exprimant une
notion de répétition.
Tous ces exemples nous indiquent que B posséde des limggpoatiques ou théoriques)
dans les domaines suivants :
— L'apparition d’étapes de calcul auparavant indiscemsbl
— Limpossibilité d’accéder aux états intermédiaires @umachine lors d’une opération (la
granularité observable se limite aux étatgreles opérations)
— Limpossibilité de spécifier qu’un systéme fonctiorinat le temps
Les réponses a ces problémes sont apportées par le B évéigtmen

3.2 Présentation du B événementiel

3.2.1 Historique

Le déplacement de paradigme de modeles invoqués vers dedam@ditonomes provient
d’un article sur la spécification de contraintes dynamicgre8 [AM98]. Il illustre que B peut
étre utilisé pour spécifier des systemes distribués, eamtadtune spécification tellement ab-
straite que cette notion de distribution n'y est pas appareseulement les propriétés voulues
du systéme distribué.

L'idée initiale est de spécifier un projet B normalement, ‘ajaliter des contraintes dy-
namiques pour spécifier que la machine atteindra un certairfudur. Il faudra s’assurer que

62
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MACHINE
Factorielle

CONCRETE_CONSTANTS
n

ABSTRACT _CONSTANTS
factorielle

PROPERTIES
neN
A factoriellee N—N
A factorielle(0)=1
AVNn.(neINp
= factorielle(n)=n*factorielle(n-1))

OPERATIONS

r ——calcul =
BEGIN
r :=factorielle(n)
END

END

IMPLEMENTATION
Factorielle_1

REFINES
Factorielle

VALUES
n=5
OPERATIONS

r ——calcul =
VAR

IN

END

END

i:=0
cri=1
: WHILE
i<n
DO
=i+l
o ]
INVARIANT
i€0.n
A r =factorielle(i)

A r <factorielle(n)
VARIANT

n-i
END

FIG. 3.7 — Exemple de code B en «one-shot» pour la factorielle
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ces contraintes dynamiques sont compatibles avec lesagaiess statiques déja spécifiées.

Cet ajout de contraintes dynamiques, et les problemes de&uég plus haut ont amené
a repenser la notion de fonctionnement et de raffinement gfajet B. Les systémes ne sont
plus vus comme des composants contrélés, mais comme demggsautonomes ou différents
événements activent différents comportements au sein stérag. Le raffinement est pensé
comme une vue de plus en plus précise de ces événements stamgeortements.

Une premiére description d’'un systeme congu dans cet esputle jour au sein du projet
Matisse [Abr00] et jette les bases d’'unéBénementielque nous appellerons eventB. Les ex-
emples se succedent depuis, notamment une modélisatigulatend’algorithmes [ACMO03a,
ACMO3b] pour la recherche d’arbres minimaux couvrants @dgles, nécessaires dans le cadre
du protocole IEEE1394.

Les spécifications finales du B événementiel ont vu le jous ieemilieu de I'année 2005
au sein du projet RODIN [RODO05], avec une mise a dispositiontds libres vers le mois de
mai 2006.

3.2.2 Différences avec B

Les avantages d’eventB par rapport au B classique sont déjanes a la fin de la sec-
tion 3.1:

— Un composant n’est plus «appelable » : il est désormais st@rsye autonome dénomme

modéle

— Chague modele est composé de plusieurs actions actiVatsgae les gardes de celles-ci
sont déclenchables. Ces actions gardées sont apgeié&esments

— Chaque modéle définit un invariant qui établit une proprigti restera vraie tout le temps
de I'exécution du systéeme

— Un modéle fonctionne tant qu’'un de ses événements esthblgivl.orsque le contraire
arrive, selon le point de vue, soit le calcul fait par le sgmeest terminég, soit le systéme
est bloqué. Cette derniére propriété n'est pas désiratdgue le systeme est congu pour
justement ne pas s’arréter.

— Un modéle peut étre raffiné en un ou plusieurs sous-mod#desirant les anciens événe-
ments et en définissant de nouveaux. Ce raffinement de malgés similaire a celui
de B : le nouveau systeme raffinant rend plus déterministgskéme abstrait.

Les substitutions autorisées en eventB sont moins noméseales sont indiquées en fig-
ure 3.8. Laraison de cette réduction du nombre de substituést liée au fait qu’eventB oblige
a raisonner en termes d’activation d’événéments plutérytérmes d’appel de sous-routines.
Ceci a pour conséquence que toutes les substitutions décléflot de contrdle en B classique
ne se retrouvent pas en eventB.

La substitution paralléle ici n’est pas a proprement pantersubstitution de base, puisqu’avec
des regles de réécriture il est possible de la réduire a upststion déterministe ou non-
déterministe, selon la forme &etT. Notons au passage que les regles de réécriture pour cette
substitutionen B classiquesouffrent de quelques exceptions : certaines substiwtienpeu-
vent pas étre réduites. En effet deux substitutions contarteacune une garde ne peuvent étre
réduite que si leur terminaison est vérifiée (cf [Abr96atisacr.1])

En eventB, pas d’exception, la sémantique des substisipenmet d’arriver a une forme
normale. La substitution classique «devient tel que $P) et d’appartenance :€ S peuvent
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3.2. Présentation du B événementiel

Vide skip
Déterministe X :=E(v)
ANY t
WHERE
o P(t.Vv)
Non-déterministe THEN
X =t
END
Paralléle S|IT

FiG. 3.8 — Substitutions en B événementiel

étre tous deux définis en termes de substitutions non-digtistes.

Les événements, construits sur les substitutions, ontihadaécrite en figure 3.9. lls sont
définis par un nom, une garde optionnelle et une substitufida garde n’est pas présente, alors
seule la substitution reste, délimitée par les mots-8EB&N etENDs’il s’agit d’'une substitution
déterministe ou parallele.

eventname=
WHEN Guard
THEN Substitution
END

FiG. 3.9 — Evénéments en eventB

Les systemes décrits en eventB ont la forme indiquée en f&ylite La présentation differe
de celle de [RODO5], puisqu’ici nous nous effor¢cons de feiigen avec les concepts duaux du
B classique. Les différences principales tiennent a ceci :

— Le nommage des variables qui représentent les différefateses

— Les expressions et les prédicats dans [ROD05] sont maxpéisitement comme dépen-
dants des variables et des constantes du modele dans l#gsisomt définies. Par exem-
ple, une expression est écric,v) pour indiquer qu’elle dépend des entitést v. ICi
nous supposons que cette dépendance est implicite pogeléénotation.

Nous ajoutons deux remarques sur ces schémas de modeles :

— I n’y a en fait pas de claudeROPERTIES: les modeles eventB ont a la place une clause
SEESqui «Vvoit» un contexte qui définit des ensembles, des coresta des propriétés
sur ceux-ci. Son réle est similaire a la clause du méme nomaaf8ique

— Il n'y a pas non plus de clausBITIALISATION : linitialisation des variables se fait
dans un événement spécial, sans garde, apjitélkzation . Son role est similaire a
la clause d'initialisation du B classique.

En eventB, un événement est donc composé d’'un prédicatéafgpghrde et de I'action
correspondant a cette garde. La garde est un prédicat gnitd&ftondition d’activation d’ac-
tivation, et I'action est définie par une substitution.

La modularité en eventB est en quelque sorte I'inverse de del B classique. Alors que
des machines B peuvent étre développées séparément pypss@es plus tard, le développe-
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REFINEMENT M>

MODEL M, REFINES M¢
VARIABLES x VARIABLES vy
INVARIANT Iq VARIANT A
INITIALISATION U4 INVARIANT I»
OPERATIONS INITIALISATION U»
OPERATIONS
event =
WHEN Q; eveni = evenfi1 =
THEN V; WHEN Ry  WHEN Ry1
END; THEN W, THEN W1
END; END;
evenf =
WHEN Q) event = evenfim =
THEN V, WHEN R, WHEN Ry
END THEN W, THEN Whim
END; END
END
END

Fic. 3.10 — Schéma de modéles en B événementiel

ment en eventB part de I'expression des propriétés les pkitsates du modele, puis au fur et
a mesure des raffinements les modeéles peuvent étre sépaliffémmts sous-modeles. lIs peu-
vent également étre rassemblés plus tard en un autre poraffthement, bien que I'utilité de
ce rassemblement soit discutable, puisqu’il fait perdren¢alularité. La modularité d’eventB
ne dispose pas des particularités de celle du B classiquies wiifférentes sortes d’acces au
machines (lecture seule, appel d’opérations), ni la netdmparameétres de machine.

Un modéle eventB est correct s’il ne diverge pas.divergence mentionnée a plusieurs
reprises dans le document de référence de eventB, peuhdésiifférentes notions :

— Linvariant n’est plus établi (le systéme n’est plus sdr)

— Les calculs sont incohérents (le systeme atteint un éah#rent)

— Aucune garde ne peut plus étre activée (le systeme estd)loqu
Valider un modele eventB revient donc a démontrer qu’il neeje pas (les obligations de
preuve correspondantes se trouvent plus loin en sectiof)3.2

3.2.3 Raffinement de données et d’'opérations

En B classique, le raffinement était a la fois de données @iédations, mais sans aucune
gestion de complexité au niveau du raffinement d’'opératibesnodeéle abstrait initial devait
définir suffisamment d’opérations pour que I'implémentafinale ne soit pas trop complexe.
En effet il n’était pas possible de morceler une opératiorpat un raffinement si elle devenait
trop «grande ». La seule possibilité résidait dans I'extendu code de I'opération.

En B événementiel, le raffinement gére la complexité poudées< aspects :
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3.2. Présentation du B événementiel

— Des données correspondant a une vue de plus en plus préuaigenpétre introduites au
fur et a mesure des raffinements, a I'instar du B classique.
— De nouveaux événements peuvent étre définis pour prendi@ngpte le comportement

de ces nouvelles données.
Si nous reprenons I'exemple de I'horloge en figure 3.4, le@&wdn B événementiel corre-

spondant peut étre décrit comme en figure 3.11.

REFINEMENT
Clockhm
REFINES
Clock
MODEL VARIABLES
Clock h,minute
VARIABLES INVARIANT
hour minutec 0.. 59 Ah=hour
INVARIANT INITIALISATION
houre 0.. 23 h=11
INITIALISATION || minute £ 0.. 45
hour < 10.. 16 EVENTS
EVENTS
update_h =
update_h = WHEN hour<23 Am=59
WHEN hour<23 THEN hour :=hour+1/| m:=0
THEN hour :=hour+1 END;
END;
reset_h=
reset_h = WHEN hour =23Am=59
WHEN hour =23 THEN hour :=0|| m:=0
THEN hour :=0 END;
END
update_m =
END WHEN m <59
THEN m :=m+1
END
END

FiG. 3.11 — L’horloge en eventB, et son raffinement

Les contraintes pour un raffinement sont d’étre plus détasta que le modeéle qu’il raffine,
et de ne pas introduire de comportements que le modéle ib&ikait pas. Cela signifie qu'il y
aura des vérifications a faire pour les raffinements d’asoé@nements, et pour les nouveaux
événements introduits :

— Pour les anciens événements :
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Chapitre 3. Méthode B et temporalité

— lls calculent encore des valeurs valides

— Si I'événement raffinant est activé, alors cela corresp@wbssairement a un cas ou
I'événement raffiné était activé

— L'événement raffinant établit l'invariant, et calcule d&atsau plusdu méme «do-
maine » que celui de 'événement raffiné (il ne fait pas « plug ge faudrait»).

— Pour les nouveaux événements :

— lIs calculent des valeurs valides

— lIs établissent l'invariant du modele

— lIs ne bloquent pas indéfiniment les événements déja défimisx du modéle raffiné).
En effet, dans le cas contraire, les anciens événementgaiergeplus activables, ce
qui constitue un changement de comportement par rapporbdelmraffiné.

Ces contraintes sur les événements, nouveaux et anciertisbaent elles aussi a éviter les
phénomenes de divergence dont il était question plus haupli, pour tous les événements
du modéle raffiné, pour garantir 'absence de blocage, tldasurer que la possibilité d’acti-
vation d’un événement correspond toujours a une possgildléctivation dans le raffinement.
Autrement dit, le modéle raffinant doit étre activable larsde modéle raffiné I'était. Cela se
traduit de deux manieres :

— Contrainte faible : si un événement était activable, adarsnoins un événement (peut

importe lequel) est activable dans le raffinement.

— Contrainte forte : si un événement était activable, aldiest aussi dans le raffinement,

ou bien un des nouveaux événements est activable.
La deuxieme contrainte est plus forte dans le sens qu’akedit un changement dans l'ordre
des événements activables. La premiere était plus souigigpelle permettait de « remplacer »
un ancien événement par un autre événement.

Toutes ces contraintes, sur les modéles et les raffinentEmtsent lieu a des obligations de
preuve en section suivante.

3.2.4 Obligations de preuves

Les OPs pour les modeles abstraits sont indiquées en figl@e@Ghaque OP est accompa-
gnée par sa signification plus informelle, et correspondiseodrs que nous avons eu dans les
sections précédentes.

Notons qu’une autre lecture, purement logique, des OPsstiégce des valeurs calculées
peut étre faite : en effet le résultat (prédicat avant-gpied’action est ajouté dans I'OP d'in-
variant parmi les hypotheses. S'’il est incohérent avecué®s hypotheses, alors la preuve est
triviale (la proposition fausse permet de déduire n'impaytelle formule). Cela signifie qu’il
n'y a plus aucune garantie sur le systéme s'il atteint uniatathérent. Ces OPs d’existence
assurent également que les événements sont capables deuséexi.e. que le calcul fait par
I'action est possible, ce qui se rattache a la vivacité dtesys. D'ou le besoin d’OPs d’ex-
istence pour assurer qu’a chaque fois le systeme ne dewasninpohérent ou ne se bloque
pas.

En appliquant les OPs de la figure 3.12 au modéle de la figufe Bxdvalidité du mod-
ele pour I'horloge. La remarque est la méme pour son raffimgna@ec les OPs indiquées en
figure 3.13.
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PLATLAQ

L'événement est faisable si la garde est activable, sous I'hy s 3 prok(V)

pothese que l'invariant et les éventuelles propriétés\sénm
fiees

PLAILAQ A prdx(M)
= 11[X' /X

P

= 3IX.prdy(U1)

Py A prdy(Uz)
=1[X/X

PiAlL

= Q]_ \/ . \/ Qn

FiIG. 3.12 — Obligations de preuve pour un modele eventB

L'événement conserve l'invariant

Les valeurs d’initialisation sont faisables

Linitialisation établit I'invariant

A tout moment au moins un événement est activable

PIANIIAT AR

L'événement raffinant calcule une valeur qui existe
q = 3y’ . prdy(W)

,é_Pl/\Il/\IZ/\Ri
= Q

Lorsque I'événement raffinant est activé, le raffiné
tait également

L'événement raffinant établit I'invariant du modéle, etz/\alxl,/z I2ré\ ?\;/)\/?Td&’v/\ﬁ?y/ )
calcule des valeurs du méme domaine que I'événe- (PTG ATl X /XY /Y.
ment raffiné

P ATL A T2 ARG

Le nouvel événement calcule une valeur qui existe
9 = 3y’ . prdy(Whi)

PLATLA T2 ARG A prdy(Wn+i)
= l2[y/Y]

Le nouvel événement établit I'invariant

il A A T2 AR A prdy(Whai)

Le nouvel événement n’empéche pas indéfinimen! S, Ao € NAAglY /Y] < Ag

anciens événements d’étre activés

FIG. 3.13 — Obligations de preuve pour le raffinement d’événdsn@mciens et nouveaux)
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Chapitre 3. Méthode B et temporalité

La figure 3.14 montre les deux formes de contraintes (faiblirée) possibles pour le
raffinement des états bloquants.

. L, . . PLATL AT AG
Si la garde d’un ancien événement était activaple !’ 1" "2 Q

. . L s =Ri1V...VRV V...V
alors cela signifie qu’au moins un événement|du 1 RV Rn1 Rovtm
raffinement est activable

) o, . . PLATL AT AQ;
Si la garde d’'un ancien événement était activaple,
g RVR1:1V...VRyrm

. y =
alors son extension par les nouveaux événements
dans le raffinement est aussi activable

FiG. 3.14 — Obligations de preuve pour le raffinement de I'abselecblocage

Les formules présentées ici sont restreintes a des formemdeines simples. En pratique
elles s’appliquent a des chaines de raffinements qui peulimir de nouvelles propriétés,
de nouveaux ensembles,... Elles s’appliquent aussi a laularité d’eventB, que nous ne
traiterons pas ici.

Cette introduction courte des deux formalismes (par a#lelécrits complétement dans la
littérature [Abr96a, RODO05]) va nous permettre de décegedolutions qu’ils apportent a I'ex-
pression et a la validation de problémes a contraintes testips.

3.3 B etl'expression de problémes temps-réel

Nous présentons dans cette section des solutions utiBsaour modéliser et valider des
problemes temps-réels. Ces solutions se basent sur B,ugmientent pour faire ce traitement.

Nous introduisons les notions ayant trait aux problemesgoralité (causalité entre états
du systeme, liens avec une notion de temps ou de durée) end#asiéité (concurrence, vi-
vacité,...), puis nous faisons un large tour d’horizon gsrpgroblémes de I'expression de la
concurrence en B, et enfin abordons la question de la nonraison.

3.3.1 Terminologie
Concurrence

En premier lieu, qu’entendons-nous par concurrence ? Namslpons pour définition de la
concurrence la possibilité pour deux processus (pris dasens trés général) de s’exécuter en
méme temps. Sur les machines modernes, lorsqu’ il N’y a gséwh processeur, les différents
processus du systeme ne s’exécute bien entendu pas de enamieurrente, ils se partagent
le temps de calcul du processeur selon leur priorité. Néarsnde la méme maniere que pour
la vraie concurrence, cette exécution en temps partagé ne renggngur la maniere dont
s’exécuteront les processus, dans quel ordre, a quels ni@itsgmeuvent étre interrompus pour
faire exécuter un autre processus,etc. Ainsi, quelle gitéasmaniere dont la concurrence est
implantée d’'un point de vue concret, les problémes usustemtvalables, i.e. :

— La mise a jour de variables partagées : on ne sait pas a tevamuel moment une

variable sera modifiée par rapport a un autre processus
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3.3. B et l'expression de problemes temps-réel

— Les problémes d’équité : selon que I'on fait I'hypothese tpus les processus avancent
ou que certains peuvent rester bloqués car les autres puscesnt plus avantagés (plus
rapides, ou ont plus de temps processeur), alors le raistamtesur le probleme différera

Dans le cadre d’'une méthode formelle, ces problemes pedesenir des contraintes a faire
vérifier par le modéle.

Sdreté, vivacité

Les différents concepts présentés ici sont étroitemestdié& notion de concurrence. lls
permettent de caractériser les comportements de procag®sant les uns sur les autres en
concurrence. Afin d’illustrer chacun d’entre eux, nous epps le fameux exemple du diner
des philosophes [Dij71]. Cing philosophes sont attablés panger un plat de spaghettis parti-
culierement retors, et qui de ce fait nécessitent I'utiiisade deux fourchettes pour les manger.
Le systéme est présenté comme suit :

— Un philosophe alterne indéfiniment entre la réflexion, eblasommation de spaghettis

— Chaque philosophe dispose d’'une assiette contenandgheitis et d’'une unique fourchette

pour manger

— Les spaghettis, cuisinés de maniere particuliére, néessgeux fourchettes pour manger.
Tout le probléme est donc d’assurer que les philosophesqgauarriver a la fin de leur repas.
Un philosophe affamé peut donc prendre la fourchette de s@invde droite pendant que
celui-ci réfléchit par exemple. La conséquence en est quepElosophes voisins ne peuvent
pas manger simultanément. L'exemple du diner des philesopbérmet d'illustrer de maniére
intuitive beaucoup de concepts liés aux systemes condspantageant des ressources :

Slreté La notion de s(reté exprimée la plus simplement est « qualqoge de mauvais n’ar-
rive jamais». En d’autres termes, le modéle que I'on propeseloit pas exhiber un
comportement décrit dans le cahier des charges comme nbaitahle.

Dans le cadre de notre exemple, une notion de sdreté peujidanecun philosophe ne
prend jamais la fourchette de son voisingsiche

Vivacité La vivacité estle dual de la sOreté, et s’exprime par “quelkhose de bon est toujours
possible”. Les propriétés de vivacité d’'un modéle pernnettie spécifier la progression
du programme.

Cela correspond par exemple au fait qu’a tout moment nouggosuassurer qu'’il y a au
moins un philosophe qui peut penser ou manger (i.e. fairEjgaehose).

Equité Un modéle équitable est un modeéle ol les processus qui teuiegresser ne sont
pas bloqués indéfiniment par d’autres qui seraient favepsé I'environnement (plus de
temps processeur, par exemple).

Dans I'exemple du diner des philosophes, une absence teésjgnifierait qu’'un ou
plusieurs philosophes n’ont plus le droit de faire quoi geieait (réfléchir, manger, pren-
dre la fourchette du voisin,. . .).

Interblocage |l s’agit du cas ou chaque processus concurrent d’un mod&edaqu’un autre
fasse une certaine action (généralement, libérer unewesscritique, modifier une vari-
able,...). Donc puisque tous les processus attendent guitees progressent, ils sont
bloqués entre eux.
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Si I'on se référe a notre exemple, cela correspondrait aneabaque philosophe a une
seule fourchette, attend d’en prendre une autre a un voiaia ma pas l'intention de
laisser la sienne.

Famine Les problemes de famine se divisent en deux catégories slewan processus ne
peut pas progresser, ou le cas plus général ou le systemsalaaasemble ne progresse
plus, sans nécessairement étre bloque.

Le premier cas correspond au philosophe auquel sont petfahent refusées les fourchettes
par les autres philosophes.

Le second cas, plus difficile & détecter, correspond au ctmusles philosophes ont une
fourchette mais jamais deux, bien qu’ils en changent (pamgte ils se départissent de
leur premiere fourchette et prennent l'autre, mais comnagjgl voisin fait de méme,
tous les philosophes se retrouvent a nouveau avec une seutbétte).

Les problemes de famine peuvent éventuellement étre élstéant pris en compte dans
les propriétés de vivacité.

Selon le formalisme utilisé, les définitions ci-dessus petétre plus ou moins formelles. Par
exemple, ermmLA+ [LamO02], ces propriétés s’expriment en utilisant les cate@rsalwaysO
eteventually$ :

— Léquité est représentée par les notions\Wieak Fairnesst de Strong Fairnessi.e.
d’équité faible et d’équité forte. Par exemple, I'équitibfa est exprimée par la formule
OOENABLED (A)y = OO (A)y). Elle signifie que si I'actiorA est contindment activable
alors elle sera infiniment souvent activée. Plus de détailses notions se trouvent dans
le livre de Lamport [Lam02]

— Lavivacité s’exprime par le fait qu’une propriétéinit toujours par étre vérifiéeI OF.
Notons qu'enTLA+ les propriétés de vivacité peuvent étre exprimées commeame
séquence des propriétés d’équité

— La sdreté est exprimée en général par un théoreme disasi gnenodelerLA+ véri-
fie certaines propriétés, alors il vérifie une propriétéipaliere associée au cahier des
charges du modéele. Par exemple, le premier modéle que Laifyaon02] introduit est
celui d’'une horloge. Le modele exprime un état initial, lanméae dont les heures pro-
gressent, et une propriété disant que la variable repraseles heures appartient a un
certain intervalle d’entier (de 1 a 12). La propriété de stiest représentée par le fait
que I'état initial de I'horloge et ses progressions possiliermettent de déduire que la
variable des heures reste toujours dans l'intervalle Lvégfiant ainsi la propriété de
sUreteé.

3.3.2 B et la spécification de contraintes temps-réel

Des exemples d’extension de la méthode B pour exprimer lawwoence et/ou le temps-
réel ont déja été proposeés par le passé. Il y a globalemertrdaniéres d’étendre B pour ce
faire : étendre la sémantique de B, ou bien associer B a ua fanimalisme pour bénéficier des
avantages de chacun. Ces mécanismes d’extension sotiedatans des sections ultérieures,
I'objectif étant ici de tracer simplement un point de vuelglb
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Extensions sémantiques Les extensions sémantiques faites a B peuvent se faire i@ylsis
niveaux : les substitutions, la logique utilisée ou au nivdas machines B. Les extensions
suivantes se placent dans la catégorie des extensionstaguesan

— Etendre le champ d’expression de la substitution paed|lébmme Bodeveix [BFM99],
ou Bert [BPR96]. Ces approches sont détaillées en sectiosh 3.

— Etendre les machines B en les considérant comme des eatisatévénements : il suffit
pour cela de contraindre ces machines a avoir des traceéaditan précises, comme
Lano et Dick [LD96]. Plus de détails en section 3.3.5

— Nous avons déja mentionné le B événementiel en sectioe3.@¢hibant le fait qu'une
des obligations de preuve assurant la correction d’'un neoétit une obligation de
preuve de vivacité

Extensions par d’autres formalismes Les exemples d’extension suivants se placent plutot
dans la catégorie des adjonctions a B :

— Treharne et Schneider [TS99, TS00, ST02] montrent qutilpessible d’utiliser CSP
pour décrire le contréle d’exécution des opérations de mashB. Les opérations des
machines B deviennent des événements pour les termes deld®RAchainement des
différents événements est décrit en utilisant la syntax€8E. La correction d’'un tel
systeme est assurée par la vérification de I'établissemantidvariant de boucle de
contrble i.e. une formule permettant d’assurer que la boucle digi&t ne peut jamais se
bloquer. Ainsi on peut modéliser et vérifier que certaingatds d’exécution de machines
B fonctionnent sans nécessairement terminer.

— Bodeveix [BFR04] utilise un fragment TLTL [ZM95]{med linear temporal logicper-
mettant d’exprimer des propriétés temporelles simplesc&eformules temporelles il
déduit une machine B les implémentant. Il suffit alors defiatrle modéle B pour dé-
montrer la correction fonctionnelle et temporelle du med&mplet.

— Hammad [HIMOO03] montre qu’il est possible d’associer utornate temporisé a un
modéle event B pour exprimer des contraintes temporellegpssion, changement d’é-
tat, durée)

3.3.3 Extensions de la méthode B — gestion du temps

Les diverses extensions présentées ci-apres présenisigyss maniéres d’associer un flot
de contrbéle a un projet B ou event B. Elles ne se veulent pasustives, mais donnent un
apercu assez complet des techniques utilisées pour y parven

Etendre la logique

Lano et Dick [LD96] proposent d’étendre les clauses de Bgmsuivantes :

— Une claus@RACESpermettant d’exprimer la trace d’exécution des opératdma ma-
chine. Ces traces sont par exemple de la fofmé;c)*, qui signifient que la machine
n'a le droit que d’exécuter les opératioasb et ¢, consécutivement, et ce un nombre
arbitraire de fois.

— Une claus&sUARD$ermettant d’'empécher I'exécution de certaines opérasoelles ne
vérifient pas une certaine contrainte. Cette clause seanii®ri superflue, puisqu’il est
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déja possible de spécifier des gardes en B. En fait, la diftéree situe dans le fait que
cette garde peut aussi contenir un conneateunt énumérant le nombre d’exécutions de
I'opération. Cela permet ainsi d’exprimer des contraisieyples a propos de I'historique
de I'opération ainsi gardée
— Une clauseTHREADSassociant a des opérations des gardes et des commandes- suppl
mentaires : lorsqu’une opération est appelée, la gardeét@tvérifiee a ce moment,
sinon I'appelant est bloqué tant qu’elle n’est pas vérifi@s I'opération est exécutée,
et lorsqu’elle est finie elle rend la main a la machine appeléqui était bloquée tant
que l'opération s’exécutait). Ensuite la commande coordpnte est exécutée. De cette
maniere, la commande fonctionne en méme temps que la sgitgpdeations dans la ma-
chine appelante. Ce mécanisme permet de définir un opégaiauant faire fonctionner
deux substitutions en paralléle
— Une clauseHISTORY contenant des formules de logique temporelle discréte; eru
primer des contraintes d’équité et de vivacité sur les dpérade la machine.
lls montrent ensuite que cette extension préserve le raféné de B. lls présentent une
étude de cas (la cellule de production) reprenant toutesdegelles notions présentées avant.
Pour résumer, cette extension définit une forme de conaeren B, avec la possibilité d’ex-
primer des contraintes sur les traces d’exécution, toubesarvant les mécanismes de raffine-
ment de B. Certaines des notions introduites dans cettasate(déclenchement d’opérations,
équité) préfigurent d’ailleurs le B événementiel introdpielques années plus tard.

Associer une autre logique

Il est également possible d’associer un fragment d’'uneglegitemporelle a un projet B.
Butler et Falampin [BF02] montrent comment utiliser unea@ee classe des formules de TLTL
(timed linear temporal logicpour spécifier des propriétés temporelles avec les maziidne
Cette classe correspond aux formules de tyaelstoet permet de spécifier des propriétés de
vivacité. Plus tard, Bodeveix [BFR04] reprend ce travailagoutant la possibilité d’exprimer
la conjonction de plusieurs événements, et la possiblditigpéd’évenements. Soit la formule
TLTL en figure 3.15, aveP et Q des prédicats étune constante.

P~k Q Le fait que la propriét® soit vraie a un tempsimplique que
la propriétéQ sera vraie a un temps au plus k.

FiG. 3.15 — Formule de typleadsto

Butler et Falampin [BF02] spécifient une facon de dériverfaoneule de logique classique
pour l'utiliser dans un projet B. Cette formule a la formBijme+ k < t = Q signifiant que si
le compteur de tempisa dépassé la limit8imne + k (temps ouP était vraie plus la limite de
temps), alors la proprié@ est vraie.

Les ajouts de Bodeveix [BFR04] se font a deux niveaux :

— la formule B correspondante ne reflétait pas correctenmeenudtiples activations possi-

bles du méme événement,

— La conjonction de plusieurs contraintes de temps (de ladate la figure 3.15) n’était

pas prise en compte
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La méthode utilisée revient a dériver une machine B reptéseta formule temporelle dont

il est question. Cette machine contient des variables septant le moment de I'activation

d’'un événement, le fait que I'événement est activé ou nonr(garder trace des activations
multiples) et une variable représentant le temps. Elleieonhaussi la formule B correspondant
a la formule temporelle, en utilisant les variables de lamee

Le modéle prenant en compte la conjonction de formules éshalmuant a lui en générant
une machine pour chaque interaction entre deux événenenedfet, Bodeveix [BFR04] sup-
pose qu'il y a une formule temporelle pour chaque interacéintre deux événements, possi-
blement le méme. Le modéle de machine B résulte de la comongaralléle des différentes
opérations correspondant a un méme événement d’origine,pur chaque événement, i.e. si
P, P, ..., Py sont des événements, alors il y aura une opér&igmui sera la conjonction par-
alléleR, ~ Py,...,R ~ B, pour chaque événemeRt Les opérations d’avancement du temps
sont réunies de la méme maniére. Enfin le modéle final estwktecomposant parallelement
I'opération d’origine et I'opération contenant la conixa temporelle.

Les avantages d’une telle extension sont la disponibiggabntraintes temporelles de type
vivacité sans devoir changer la méthode B elle-méme, paisgs mémes contraintes tem-
porelles sont exprimables par des machines B. Les deuxipaimc inconvénients sont en re-
vanche la multiplication des machines dans le cas de la ootigm de formules temporelles,
comme indiqué plus t6t, et la limitation justement a cettdeselasse de contraintes temporelles.

Associer un autre formalisme

Schneider et Treharne [TS99, TS00, ST02] utilisent CSP déarire le contrble d’exécu-
tion des opérations de machines B. Les opérations des nescBideviennent des événements
pour les termes de CSP, et I'enchainement des différenteéwints est décrit en utilisant la
syntaxe de CSP. La slreté d'un tel systeme est obtenue dianéuninvariant de boucle de
contrdle: cette formule spécifie les conditions selon lesquelley#tesne ne peut pas se blo-
quer. Cet invariant modélise les schémas d’exécution dekauels les machines B appelées
devront fonctionner, indéfiniment (d’ou la dénominatimucle de contréle Plus précisément,
la modélisation est séparée en trois étapes :

— Le comportement du modeéle, et la facon dont il évolue auscdurtemps. A cet effet,
une machine introduisant une variable de temps ainsi quep&stions de consulta-
tion/avancement du temps est modélisée. Une machine paat«d@vancer le temps»
pour indiquer ses propriétés temporelles. C'est nécesdaipoint de vue de la modélisa-
tion du fonctionnement du modéle, mais il s’agit d’'un papvagpour le sens commun. En
effet les opérations du modéle devraient étre « soumisetenas plutbt qu’étre capables
de le faire avancer.

Les machines B qui décrivent le comportement du modélessimme! a cette « machine-
horloge » pour spécifier comment elles évoluent, temponglte parlant.

— Les contraintes du systeme, spécifiées via des machineemmorisées. Celles-ci sont
ensuite incluses dans des machines au dessein similaiig ra@utant les contraintes
temporelles, comme mentionné ci-dessus.

— Un modele CSP décrivant les interactions entre les difféeemachines, ou les passages
de messages correspondent aux opérations des machines.

De cette maniere, les différentes classes de spécificatisgstieme sont bien séparées :
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— Ce que fontles éléments du systeme (machines B a la baseaiofomement du systeme)

— Les contraintes temporelles sur I'évolution du systeree ifhachines B «temporisées »)

— Le comportement global du systeme (ordonnancement dévéiion des différents élé-

ments du systeme).

Valider un tel projet revient a valider d’abord les machifspuis a générer les traces
d’exécution depuis le modele CSP et de vérifier la correatierces traces d’exécution par
rapport & des contraintes temporelles sur le systéme darensemble. Les traces d’exécution
correspondent aux séquences d’appels d’opérations Bsgasrmpar le modele CSP.

3.3.4 Extensions de la méthode B — parallélisme

La substitution généralisée de B se rapprochant le plus aetian de simultanéité est
la substitution paralléle. Cette substitution a commeiqadrité d’avoir été définie apres les
autres dans le B-Book[Abr96a] en termesteeninaisor et deprédicat avant-aprésSoient S
et T deux substitutions, av@éq R (S) = xet V4R (T) =y (nous représentons chaque ensemble
de variables par une seule variable par souci de lisihitiéé quexny =0

SIIT = trm(S) Atrm(T)|
@{x.y}'.(prok(S) A prdy(T)
= {xy} = {xy})

La substitution paralléle permet de composer deux sulistigipour modéliser le fait que
I'ordre d’exécution des deux substitutions n’a pas d’'intaoce, d’ou sa qualification de substi-
tution non-déterministe. Deux remarques importantesewat |'utilisation de cette substitu-
tion :

— Les ensembles des variables modifiées (donc a gauche dfectaton) doivent étre

disjoints. En effefx:= 1 || x := 2| n’est pas défini, par exemple

— Lors de I'application & un prédicat, ce n’est pas la dééniplus haut de cette substitution

qui est utilisée, mais une réécriture du paralléle (qui @derméme résultat final).

La premiére remarque empéche donc d’envisager des variphléagées avec cette défi-
nition de||. La deuxiéme remarque indique que lorsque la réécritura lkew, les conditions
de bord devront étre vérifiées : certaines, comme la véiidicau'’il n'y a pas de conflit de
noms dans les variables, sont normales, alors que la idrécpour la garde impose de vérifier
la terminaison — au sens B — de la substitution que I'on ré&thiis la substitution de la garde.
Par exempleS|| (P=T) se réduit el® = (S|| T) & condition de vérifietrm(S).

Disjonction parallele

Cependant, les travaux de Bodeveix, Filali et Munoz [BFM@@intrent qu’il est possible
de donner une définition différente a la substitutjorBoient S et T deux substitutions, avec
VAR(S) =xetVAR(T)=y:

ST = trm(S) Atrm(T)|
@{X, y}/'(prdx\(xﬁy) (S) N prdy\(xmy) (T)/\
(Proyy(S) V prayay(T))
= {xy}:={xy})

%au sens B, i.e. si la substitution est capable d’établirguethose
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Cette nouvelle définition dispose de plusieurs avantages :

— Elle reste compatible avec I'ancienne : lorsque les enkede variables modifiées sont
disjoints Ny = 0), on obtient I'ancienne formule

— Elle conserve de bonnes propriétés : commutativité, &gsote, et monotonie par rap-
port au raffinement. Il est a noter que cette derniere prigpri&st vérifiée que si les
variables modifiées sont préservées par le raffinement.

— Les composants de la substitution paralléle sont cor&sdgsmmeatomiquesc’est-a-
dire qu’on ne considére pas I'entrelacement des deux. Ain'gst plus nécessaire d’ap-
pliquer la réécriture.

Cependant, elle ne suffit pas toujours pour exprimer lesr@@s d’'une exécution concurrente
de deux substitutions. Prenons comme exemple :

X:=X+1]x:=x+1

Avec la sémantique de la substitution parallele indiquées plut, il ne serait pas possible de
prouver la formule suivante :

X=0= [X:=X+1|x:=x+1](Xx=2)
& x=0=[@X.(X =x+1VX =x+1) = x:=X](x=2)
& Xx=0=>W. (X =x+1VvX =x+1)=X =2)

En effet, la sémantique du paralléle introduite par BoddB&iM99] reste une sémantique
de modélisationi.e. servant a décrire une transition globale sur les bba$a et non a décrire
de maniére pertinente une sémantique pour I'exécution tl@le de deux substitutions (avec
les problémes d’ordre d’évaluation que cela comporte).

Conjonction paralléle

Une autre extension sémantique du paralléle, alors @p#st introduite par Bert, Potet et
Rouzaud [BPR96].
SoientVAR (S) =xUzet VAR (T) =yuUz:

ST = trm(S) Atrm(T)|
@X, Y, Z.(prdzx(S) A prdzy(T)
= {zxy} = {zXxYy})

Encore une fois, nous remarquons que lorsque les deuxtsuiostsSet T n’ont pas de vari-
able en commure(= 0), la sémantique de I'opératearse réduit a celle du paralléle classique
||. Lorsqu’en revanche n’est pas vide (i.e. les deux substitutions spécifient desgbments
d’état différents ery), alors I'opérateurr permet de spécifier que le résultat du changement
dezest I'intersection des changements d’étaz.d&insi, pour reprendre quelques exemples de
I'article de Bert [BPR96] :

- (v:e{1,2,3})®(v:e {2,3,4}) = (v:e {2,3})

- (vi=1)®(v:i=2)=(v:eD)

Ce dernier exemple est important, puisqu’il permet de st@Egwir que cette sémantique
ne convient pas non plus pour décrire I'exécution paratléleeux substitutions. En effet dans
d’autres langages permettant d’exprimer la concurrencs nous attendrions plutét a ce que
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I'exécution de(v:=1) || (v:= 2) résulte en le prédicat= 1V v = 2, puisqu’un entrelacement
de ces deux affectations conduit effectivement a une valedrou de 2 pour la variable

Les diverses extensions sémantiques de la substituti@iiglarde B présentées ci-avant
ne conviennent pas en tant qu’expression de I'exécutionwoente de substitutions, pour les
raisons invoquées pour chacune d’entre elles. Il nous deste a trouver un opérateur de com-
position concurrente permettant d’exprimer la notion tfelacement des substitutions.

3.3.5 Composition concurrente et variables partagées

Lano et Dick [LD96] introduisent une premiere notion de casifion concurrente par le bi-
ais d’'un opérateulf| permettant I'appel asynchrone d’opérations, avec symisation lorsque
les deux opérations ont terminé leurs traitements. S@éntl etOP_2 des opérations se trou-
vant dans une machiné¢l etN2, respectivement. Il est possible de définir la compositmm
currenteOP_1 ||| OP-2 en exploitant la clausEHREAD(citée en section 3.3.2), et créant les
implémentatiorAsyng; —imp comme indiqué figure 3.16 (tirée de [LBS96]). Les machines ab
straites correspondantes sont similaires, sans la cl&READ

IMPLEMENTATION
Async_Ni_imp
REFINES
Async_Ni
IMPORTS
Ni
OPERATIONS

async_OP_i=skip;
complete_OP_i = skip;

THREAD
WHILE
true
DO
SELECT
ANSWER async_OP_i
THEN
OP_i
; ANSWER complete_ OP_i
END
INVARIANT
true

END
END

Fic. 3.16 — Introduire la concurrence en B
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Les clausesANSWERsont des points de la boucle infinie de la machine sur lesdesls
machines appelantes doivent se synchroniser. Ainsi darertiple en figure 3.16, une ma-
chine appelante pediéclenchet’exécution deOP_i en appelant 'opératioasync OPi. Puis
AsyncNi_imprendra la main a la machine appelante tout en exécutantrétpe OP_i. Pen-
dant ce temps la machine appelante peut faire un autrentiitie La synchronisation avec la fin
de I'exécution deDP_i se fait en appelardcompleteOP_i. De toute maniére il n’est pas pos-
sible pour la machindsync Ni_imp d’exécuter un autre traitement tant geemplete OP_i
n'est pas appelée : cette contrainte est vérifiée lorsquabl@gations de preuve de la machine
sont prouveées. Cette mise en oeuvre du parallélisme pearsghthronisation de tous I€4_i
appelés en méme temps par le connecieur

Cette maniére de faire est avantageuse pour les raisorentsy indiquées de maniéere
informelle :

— Le mécanisme d’inclusion/importation de Lano et Dick [l@)#este celui du B standard :
les substitutions mises en paralléle ont des ensemblegidbles disjoints. Il n’y a donc
pas d’interférence possible entre deux substitutionsswaagoaralléle

— Le blocage induit par cette substitution (introduit gampleteOP_i dans la version
expansée en figure 3.16) garantit qu’aucune autre opédditmmachindi ne peut étre
appelée dans le méme temps. De cette maniere I'invariait m@thine ne peut pas étre
violé.

Il est donc possible de spécifier une exécution simultanéawdgeurs taches en B, sous
condition (par les contraintes d’inclusion de B) que leseenisles de variables sur lesquels
agissent les taches respectives soient disjoints. Quesse{pdl en revanche dans le cas de
variables partagées ?

Le probleme se pose en fait lorsque deux processus consatien mettent a jour des
variables qu’ils ont en commun. En B, cela est interdit pdaiteque dans un projet B, il ne soit
pas possible d’accéder & une méme machine incluse par demirehd’inclusion différents. A
ce sujet, le B-Book [Abr96a, section 7.2.3] donne un exerdplmachine, repris en figure 3.17,
pour laquelle une composition paralléle des opératiorsebinvariant, par exemple :

PREv < w THEN incremenjfdecrement END

Les préconditions de chacun des appels d’opération s@ectEes, mais la composition des
deux peut briser l'invariant, par exemple dans le cas &l = w, I'effet des deux opérations
aura pour résultat = w+ 1, ce qui invalide l'invariant de la machine. Notons égaletrtpie
les autres substitutions de composition ne posent pas béepre. Soit une machine abstraite
possédant deux substitutioBet T :

— La composition séquentielle de deux substitutions ne Ipés I'invariant.

PROOF,

1. AssuME Prédicat® etR

2. AssuME | =[S

3. AssuME | = [T]I

4. AssuME [SPA(P=[TIR)=[ST]R ([Abr96a, propriété 9.1.1])
5. [SIA(I=[T])=[ST] (AR=1,P=1,4)

6. IN(I=[T]H)=[ST]I (2,5)

7.1=[ST] (3.6)
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MACHINE
M1

VARIABLES
V,W
INVARIANT
veN
AWEeEN

AV <w
OPERATIONS

increment =
PRE
vV <W
THEN
v:=v+1
END

decrement =
PRE
vV <W
THEN
w.=w -1
END

FiG. 3.17 — Exemple de machine pour laquelle on ne doit pas tralewex chemins d’inclusion
différents
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]

— La composition en choix borné de deux substitutions ne lés I'invariant

PROOF,

1. AssumE | =[Sl

2. AsSuME | = [T]I

3. 1= [FIA[T]I (1,2)
E. | = [S]T]I (1,[Abr96a, 4.14])

— En revanche, la compositighpeut ne pas préserver l'invariant. En effet, sointne
substitution modifiant une variableet T une substitution modifiant une varialjiéx et
y sont distinctes), on a la propriété suivante [Abr96a, teewmr 7.1.1] :

[SPATIQ= [S[TI(PAQ) sixX\QAY\P

Si nous nous référons a la figure 3.17, que nous instanBiensetQ = | et sachant que
| < 1 Al, alors les conditions de bord ne sont pas respectées, pussjuariables etw
sont libres dans l'invariaritde la machine.
Pour résoudre ce probleme, une approche baséeatgehce d’interférenca été proposée
a au moins deux moments : par Lano [LBS96, section 4.5], atddia décrit informellement
a quelles conditions une machine peut étre partagée, et demaimilaire et plus détaillée
par Buchi [BB99] ou l'auteur introduit la notion déle permettant de spécifier les différentes
classes de changement d’état autorisés par la machine.
Dans les deux cas cependant, la méthode sous-jacentedéest autre que la vérification
d’absence d'interférené® décrite originellement par Owicki et Gries [0G76]. On enutre
par exemple une description détaillée dans le livre d’Alelerog [AO97].

o . {X+2mod2=0} x:=x+1,;
{Omod2=0} x:=0 {x+1mod2=0} x:=x+1
{xmod 2= 0}

FIG. 3.18 — Exemple simple montrant la présence d’interférence

La figure 3.18 montre par exemple un programme composé desteisxprogrammes con-
currents et qui contient une interférence entre les deus-poagrammes. En effet, supposons
gue nous voulions que ce programme établisse que x eskpaod 2= 0). Nous avons préfixé
chacune des instructions de base de notre programme parddaible précondition perme-
ttant d’établir notre postcondition. Nous voyons qu’elts &ivialement établie pour le sous-
programme de gauche, et qu’a droite elle est établie égatesng est pair a I'origine. Pour
montrer que la composition des deux sous-programmes cendiiétablir la postcondition, il
suffit de montrer (comme indiqué par Apt et Olderog [AO97]eagthaque instruction d’un
sous-programme ne brise aucune assertion (préconditiggosicondition) des autres sous-
programmes. Plus formellement, soi&#t T deux sous-programmes, ssiiine instruction de

LOinterference freedom
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base des (dans le cas de B il s’agirait d’'une substitutioR)g(s) la précondition associée Bt
une assertion dé :
— sn’interféere pas aveP si et seulement si :

{PAPre(s)}s{P}

c’est-a-dire que I'exécution dg(d’ou la présence dere(s)) continue d’établir I'assertion
P.
— Si aucursdeSn’interfére avec aucune assertionTeet si aucur deT n’interfere avec
aucune assertion dg alorsSet T sont sans interférence
Si nous reprenons I'exemple de la figure 3.18, cela revierdrdier les triplets de Hoare
suivants :

1. {0 mod 2=0AXx+1 mod 2=0} x:=x+1 {0 mod 2= 0}
2. {0 mod 2=0AXx+2 mod 2=0} x:=x+1 {0 mod 2= 0}
3. {X+1mod 2=0A0 mod 2=0} x:=0 {Xx+1 mod 2= 0}
4. {x+2mod2=0A0mod 2=0} x:=0 {x+2 mod 2= 0}

Il est assez facile de voir que le troisieme triplet n’est p&sfi€, puisqu’il impliquerait de
prouver que 1 mod 2 0.

De la méme maniere, les aménagements proposés par Lanogl.BSiichi [BB99] pro-
posent d’ajouter des obligations de preuve supplémestaivar vérifier cette absence d'in-
terférence au niveau de l'invariant. Blchi [BB99] proposerdjouter une clauseONTRACTS
qui permet de spécifier quels différents réles (ensemblaspels d'opérations différents) la
machine partagée peut jouer.

Soit une machin®ls pouvant étre partagée par plusieurs autres machinesvidatveéri-
fication d’absence d’interférence se fait en vérifiant qeeolg@érations d&ls autres que celles
appelées paM ne brisent pas l'invariant dbl : il s’agit donc de vérifier que les opérations
pouvant provoquer une interférence, n’en provoquent effament pas :

— Lano [LBS96] propose pour cela de vérifier que toutes lesatipfis deMg pouvant
modifier les variables dbls référencées dans l'invariant dé ne brisent pas I'invariant
deM

— Buchi [BB99] propose de vérifier que ce sont tédes de Ms que M ne déclare pas
(et donc n'utilise pas) qui ne brisent pas I'invariantMeLes rbles sont des substitutions
spécifiant la maniere dont les opérationdvtesont appelées (selon un choix borné, selon
une séguence particuliere,...)

Dans les deux cas, le résultat est que nous disposons d’uema@ycomposer et partager des
machines en B.

Cependant, cette maniére de faire pose probleme lorsgunesiohaite rajouter une sub-
stitution qui compose d’autres substitutions en prenantanpte I'entrelacement. En effet,
en se basant sur I'exemple de la figure 3.18, les différerttelanements possibles des deux
sous-programmes permettent également de vérifier la paditamn : en effet I'entrelacement
x:=Xx+1;x:=0;x:=x+ 1 ne vérifie pas la postcondition donc la composition corue des
deux sous-programmes ne Vérifie pas la post-condition. Moymns donc qu'ici la granularité
des programmes (ou, duallement, I'atomicité des inswastigui les composent) joue un rble
dans I'expressivité des programmes.
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Ce probleme apparait également lors du raffinement : en effietme en B le raffinement
est un raffinement de données, la maniére dont elles sor#esgieut varier d’'une machine a
son raffinement, comme illustré en figure 3.19.

MACHINE REFINEMENT
M_S M_S’
VARIABLES REFINES
X M_S
INVARIANT OPERATIONS
xmod2 =0 B
OPERATIONS Set0 =
X :=0
Set0 = ;
?( =0 Incr2 =
’ BEGIN
Incr2 = 'X>:<':—thtll
X=X +2 END_

FIG. 3.19 — Raffinement et granularité

Il existe bien entendu plusieurs solutions permettant gier€e probléme :
— Par exemple, il serait possible de définir une substitigénéralisée de la forme :

[STIIU;V] = S[T[U;V]
U3 ISTIIVI

avec bien entendu une expansion similaire dans d’autrestisutons. Cette solution a le

désagrément de générer beaucoup de traces d’exécutioifi@r{gue I'on peut réduire

lorsque les espaces de variables sont disjoints) maigghatait assez facilement aux
outils pour B déja existants.

— L'approche compositionnelle présentée dans [Qiw96] rauegalement étre utilisée
dans ce sens, en raison de certaines de ses caractéristiques

— Elle est basée sur les méthodes bien connues et comprisel/dgiarantee(aussi
dites dassumption-commitmént

— Le raffinement traité est un raffinementfernward simulation qui est aussi le type de
raffinement de B (construction d’une spécification concagartir d’'une spécification
abstraite)

— Laconclusion de [Qiw96] laisse entendre qu’il est possitd dériver les conditions de
garantie (sur lesquelles les preuves de non-interféremnbasent) a partir du systeme
de transition lui-méme. Par exemple il serait possibleiliBet I'invariant de machine
et les différentes opérations pour obtenir ces conditiengatantie.

83



Chapitre 3. Méthode B et temporalité

— Une derniére approche, plus en phase avec les dévelopieBtais qu'ils sont faits et
compris en pratique, est de garantir qu’a tout moment dametele, deux opérations de
la méme machine partagée ne sont jamais appelées en ménse Emgffet, le renom-
mage de machines (conséquence de la modularité partedidB) permet de représenter
fidelement des processus du monde physique (comme par exiEmdifférentes pompes
du modele duBoiler d’Abrial [Abr96c])

L'approche que nous choisissons est la derniére, puisquoliction d’'une sémantique
temporelle en calcul des durées a B permet d’exprimer ceeggmrcontraintes temporelles.
Nous autoriserons I'utilisation de variables partagées¢ aomme restriction que ces variables
ne peuvent apparaitre que dans la méme machine. Cettetiestdorrespond a I'interdiction
pour deux machines B différentes d’inclure une méme machires deux machines font partie
du méme développement.

Aprés avoir indiqué les tenants de I'introduction de la eaorence en B, nous traitons dans
la section suivante des problemes de non-terminaison.

3.3.6 Non-terminaison

Originellement, la non-terminaison d’'un programme a été eomme un probleme plutét
qgu’une propriété voulue d’'un programme. Cette dualité damsaniere de considérer la termi-
naison d’'un programme se retrouve encore dans la manietesdonconsidérés les systemes
permettant de prouver la correction d’'un programme. Pangle Apt et Olderog [AO97] font
la distinction entre correctiopartielle et totaled’'un programme : cette distinction se retrouve
dans les régles de correction pour I'instructiahile.

Dans le cas de la correction partielle, les formules a dérappermettent d’établir que I'in-
variant est établi pour les trois étapes suivantes : a Berde la boucle, a I'exécution du corps
de la boucle, sous I'hypothése que la condition d’'arréttrpes vérifiée, et la postcondition
sous I'hypothése que I'invariant et la condition d’arréhseérifieés. Dans le cas de la correc-
tion totale, la démonstration ajoute une formule qui perdeegarantir la décroissance d’'une
quantité (liée au test de la condition d’arrét).

En B également se retrouve cette notion de correction tdtalevhile est défini a partir
d’une substitution de répétition, comme indiqué figure 3.20

S | (SS)[ skip
WHILE C DO
S (C=9 ;- C= skip
END

FiGg. 3.20 — Définition duwhileen B

Ainsi que nous I'avons vu en section 3.1.3, la terminaisamd’substitution est vue comme
'ensemble des états dans lequel doit se trouver le progeavant exécution pour que le
programme puisse étre exécuté jusqu’a son terme.

Cependant, il arrive de plus en plus souvent que les progespuour lesquels il faille
une preuve de sdreté soient des programmes embarqués guitdewctionner indéfiniment,
et donc qui ne termineront jamais. De ce fait, ce genre dergpnogpes utilisent un mécanisme
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permettant de définir une répétition infinie d’étapes, seitdniére implicite (Lustre, OCCAM,
CSP) ou explicite (ESTEREL, et d'une maniére générale mgage permettant les boucles
while (true) do. . ).

De ce fait pour pouvoir traiter de modeles ou le systeme ngjawiais terminer, nous de-
vrons affaiblir les contraintes pour la boucle en ne requégphus la décroissance d’une quantité
liée a la condition de boucle.

3.4 B événementiel et temps-réel

3.4.1 Mécanismes du B événementiel

Les mécanismes de B événementiel lui fournissent cepenti@néxpressivité proche des
logiques temporelles discretes, comme LTL par exemplepgi ¢onsidere les événements
comme des points d’observation. La continuité peut étreétisék implicitement par des vari-
ables qui représentent des horloges et par des gardes qunbaes variables a certains in-
tervalles. Des propriétés de vivacité peut aussi étre egas, sans changement fondamental
[AM98] ou en modifiant les mécanismes de raffinement du B énémtiel [ACMO5].

Abrial et Mussat ont démontré que B pouvait étre utilisé mpécifier facilement des sys-
téemes distribués [Abr96b], avec I'exemple d’un protocatetihnsmission [AM97]. Cette util-
isation de B est déja un premier pas vers le B événementigha€est continué plus tard en
montrant que ce que les auteurs appellent « contraintesridgnas » peuvent étre exprimées
avec le B événementiel. Dans d’autres méthodes ou domaiegsontraintes portent le nom
de contraintes temporelles, ou de contraintes de vivac#éé.contraintes dynamiques [AM98]
sont traitées en quatre temps :

— Autoriser le raffinement a complexifier le systeme en y r@oude nouveaux états (et

donc de nouveaux événements qui les traitent)

— Spécifier les évolutions possibles des états du programme

— Spécifier les états que le systéme peut atteindre,atteiynabilitéde certains états

— Empécher les blocages.

Ces quatre points correspondent a la modélisation d’'ursyestses contraintes de slreté
ainsi que sa vivacité. Cette derniére est obtenue en spidifiteignabilité de certains états
désirables du systeme et I'impossibilité pour le systemsedaloquer. Les trois derniers points
ramenent aux définitions de la section 3.3.1, respectivelasireté, la vivacité (voire I'équité)
et 'absence d’interblocage. Nous allons maintenant veévement comment ces mécanismes
sont obtenus par Abrial et Mussat [AM98].

Raffinement

Le probleme du raffinement dans un systéme dynamique esbtiiaction de nouveaux
événements pour le systeme. Pour ceux-ci, la questionrgaiga pose : a quel événement du
systeme abstrait correspondent-ils ? En fait, il est ditapge“nouveaux” événements raffinent
un événement qui ne fait riesKipen B). En effet, au niveau abstrait, ces événements ne sont
pas visibles, et donc sont “contenus” dans un événemertili®j qui semble ne rien faire.
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D’ailleurs, Abrial [AM98] compare ces événements invisiblux « stuttering steps» dea,
connus depuis longtemps, dont la fonction est similaire.

Pour garantir que le raffinement est correct, il faut donsssieer que les nouveaux événe-
ments ne s’exécutent pas indéfiniment. Si c'était le cag, sigihifierait que dans le systéme
abstrait,skips’exécuterait indéfiniment, ce qui empécherait les événéetgja présents d’étre
déclenchés. Le mécanisme proposé par Abrial et Mussat [AR®& empécher cela est d'in-
troduire une claus€ARIANT contenant une quantité qui doit forcément décroitre a chagu
clenchement desouveauxévénements. De cette maniére le déclenchement des évésemen
déja présents dans le systeme abstrait est garanti.

Notons toutefois que si le fonctionnement de cette cIM$HANT est similaire a la clause
homonyme de la boucMWHILEde B, son réle est différent :

— Dans le premier cas, il s’agit d’empécher un fonctionnermetéfini des nouveaux événe-
ments. Rien n’interdit aux anciens événements de fairdgrertai quantité diminuée par
les nouveaux événements. Dans ce cas le systeme dans sortblenpeut fonctionner
indéfiniment

— Dans le second cas, il s’agit de garantir que la boucle&&forcément.

Dynamique

Une clause appelé@YNAMICScontenant un prédicat est introduite pour pouvoir spécifier
I'évolution des variables. De I'aveu d’Abrial [AM98], cettclause est redondante avec les
événements eux-mémes (qui sont au fond des prédicats @gdifieremment). Elle permet
cependant d’éclaircir un modéle en B événementiel, et @edletment de faciliter la preuve par
I'expression des propriétés importantes.

Modalités

Les auteurs retiennent pour modalitEDSTO ~» et UNTIL pour exprimer des propriétés
de vivacité, invoquant la constatation qu’elles suffisentrgexprimer la plupart des contraintes
temporelles usuelles. La modal®é- Q, P et Q étant des prédicats, est exprimée par le biais
d’'une substitution gardée p&; et contenant une boucle dont la garde est la négatioQ.de
Le corps de la boucle est composé d’'un choix borné entre lésegvents du systéme. Des
contraintes supplémentaires (que nous ne détaillerongpa les obligations de preuve de
cette substitution, une fois prouvées, garantissent dfoerfaule~» dont est issue la substitution
est vérifiée.

Le UNTIL est spécifié de la méme maniere : en fait il est méme expriméta gaine
construction particuliere deeADSTO.

Absence de blocage

Le raffinement de modeles B événementiel pose un problenm@éupntaire : comment
garantir qu’un événement n’est pagp raffiné, c’est-a-dire que sa garde est tellement renforcée
gu’elle en devient impossible a déclencher ? En effet damssgesi un événement (voire tous)
ne peut plus étre déclenché, le systéme peut se bloquerlutemagroposée par Abrial [AM98]
est de s’assurer que la garde de I'opération se retrouvelaaisonction de la nouvelle garde
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et des gardes de nouveaux événements. En d’autres term&aseuare que le déclenchement
est toujours possible quelque part, dans I'événement éadfindans les nouveaux événements
introduits.

Travaux ultérieurs

Des travaux ultérieurs de Abrial, Cansell et Méry [ACMO5} BB événementiel résolvent

des problemes posés par les mécanismes introduits plus haut

— Les introductions successives de nouveaRIANTS au cours des raffinements rend la
preuve de décroissance de plus en plus difficile : en eff¢hiosrnouveaux événements
peuvent avoir besoin de modifier les variables déja présehsgenterferent avec les an-
ciens variants.

— La multiplication des nouveaux événements peut rendretiehe plus difficile a analyser
et a traiter

— Les nouvelles constructions traitant de contraintes teelies (EADSTO etUNTIL) peu-
vent peut-étre étre évitées.

Ces problemes et interrogations sont résolus des manigves\ges :

— Le probléme vient en fait de la maniere dont sont introdegsnouveaux événements :
sont-ils plutdt liés aux nouvelles variables introduites, modifient-ils I'évolution des
variables déja présentes (et donc sont liés aux variantsjialpACMO5] propose de lier
plutét les nouveaux événements aux variants en introduiegvénements anticipatifs
dans la version abstraite du modéle. Autrement dit, il $'d@ntroduire dans le modéle
des événements dont on ne sait presque rien, sauf qu'ilSierodit les variables du mod-
ele. Abrial [ACMO5] définit pour ces événements anticipsalifs contraintes suivantes :
— lIs raffinentskip (comme attendu)

— lls modifient de maniere non-déterministe la variablelgutianipuleront plus tard de
maniére déterministe dans le raffinement

— lls ne modifient pas IeARIANT pour cette méme variable dans le modele courant.

Ces trois contraintes sur les événements anticipatifs gtestonc de simplifier le raffine-

ment dans un modele complexe

— Un mécanisme diusiondes événements est défini. Il revient simplement a faireda di
jonction de gardes d’événements dont le corps est identique

— La méthode pour obtenir la vérification d'une contraintignabilité (qui correspond
en fait & une contrainte de vivacité) est elle illustré pag technique étayée d’'un exem-
ple. En quelques mots, 'atteignabilité est déja spécifeesde modeéle abstrait par un
événement dit «one-shot» (en un coup). Il suffit donc de mpdutiprincipe que la pro-
priété recherchée est obtenue en une seule fois, et de raftine compléter le systeme
avec les événements manquants.

L'exemple étudié par Abrial, Cansell et Méry [ACMO05] est wedi’'un client dans un
restaurant. Pour garantir gqu’il sera forcément servi (absale famine, il s’agit donc
bien d’'une contrainte de vivacité), le modeéle abstrait meah événement ou il est servi
immédiatement. Puis les étapes successives de raffinejoerte des événements sup-
plémentaires ou les autres clients sont servis, jusquffinement final. Les techniques
utilisées pour parvenir a ce résultat sont celles décrites de méme article, pour la
simplification des raffinements et la fusion des événements.
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Ce dernier article montre donc que le B événementiel peitétrde probléemes temporels
simples sans faire appel a des mécanismes extérieurs. @apees problémes temporels sim-
ples peuvent aussi vus comme de simples problémes de ¢téupalsque la notion de temps
n'apparait jamais. Il est évidemment possible de déclagervariables qui représenteront le
temps, un compte d’horloge,etc mais on en revient aux pmoddede complexité que I'on
retrouve pour les approches similaires en B classique ¢tiose3.3.3.0).

3.4.2 Automates temporisés

Hammad [HIMOO3] présente une approche créée spécifiqugroanexprimer en B les
systemes réactifs temps-réel. Cette démarche est a réygpribes démarches en section 3.3.3.
L'exemple retenu pour l'illustrer est celui du passage &aiv

Le principe est de coupler I'utilisation d’automates temgés a un modéle en B événe-
mentiel. Unautomate temporisé a invariangst un automate dont les états sont étiquetés par
un invariant. Celui-ci doit étre vérifié pour un état donnéttgu’une transition ne le fait pas
passer dans une autre transition. Cet automate est te@parise qu'’il définit des horloges, sur
lesquelles des contraintes peuvent étre définies dans/krsaints d’états, et que les transitions
peuvent remettre a zéro ces horloges.

A partir des ces automates temporisés a invariants, HameRdQ03] définit une traduc-
tion en automates des régions. Ces automates sont a étatstfpermettent de rendre discret
un automate temporisé : il suffit de regrouper dans de ménma&slés configurations dont les
évolutions ne modifient pas I'état du systeme. L'avantagaédiiat d'une telle traduction est
de pouvoir utiliser les outils sur les automates « classgupuisque les automates des régions
sont a états finis. Un de ces outils fait notamment la tradn@n un modéle B événementiel.

La traduction se passe de la maniere suivante :

— Les différentes régions de I'automate forment un domaimgiel appartiendra une vari-
able décrivant le temps. Il peut y avoir plusieurs varialsieglusieurs horloges avaient
été définies dans I'automate

— Les événements décrivent les différentes transitionsadgomate : leurs gardes sont
des prédicats indiquant I'état courant dans l'automateptaieé ainsi que la région du
temps dans laquelle ils se trouvent. Il y a deux sortes déwémts : les événéments qui
modélisent les états de 'automate, et un événement qaimaitcer I’horloge. Donc a tout
moment, deux événéments sont activables, un événemerarddtion, et un événement
d’horloge. Les événements de transition remettent I'lgerla 0. L'événément d’horloge
est activable dans les limites imposées par les contrasoteles transitions. Donc a un
moment donné, seul un événément de transition sera aeivabl

— Un événement supplémentaitie, fait avancer le temps, i.e. fait passer le systeme d’'une
région du temps a l'autre, toujours en utilisant les régimnsporelles déclarées dans le
modéle. La garde de cet événement assure qu'il n’est aatiwéogsque nécessaire. Ainsi
dans la pratique, les transitions de I'automate sont emtig®es d’autant d’événements
tick qu’il y a de régions temporelles a traverser pour un état éonn

Il s’avére que le modéle B obtenu correspond a 'automateétgens minimisé de I'automate
initial.

Hammad [HIMOO03] suggeére ensuite d’étendre le B événenheotie simplifier la notation
de ces machines temporisées :

88



3.5. Vue d’ensemble des extensions

— une claus€LOCKcontient les horloges du systéme. Ces horloges rempldeasemble

énuméré décrivant les régions de I'automate temporisé

— Les contraintes portant anciennement sur ces régionsrademt des prédicats bornant

sur les valeurs de I'horloge

— L'évenementick devient implicite
En bref, la notation obtenue est une traduction directe ai@dmate temporisé a invariants
originel. Sachant que le passage de cette notation “caeitiéala notation discrete précédente
est automatique, la vérification par model-checking depessible.

Le deuxieme intérét de cet ajout de notation est la possiliii raffinement. Hammad
[HIMOO3] définit pour les systemes de transition une refatle raffinement tres proche de
celle du B événementiel (cf section 3.4.1.0). Les auteufigidéent a partir de cette relation
de raffinement une autre relation, celle-ci pour les syssamhedransition temporisés (STT). lls
illustrent sur un exemple que le raffinement d’'un STT partfaimplique le raffinement entre
leurs automates des régions respectifs. La démonstratiae désultat impliquerait qu'il est
possible de relater le raffinement de B et le raffinement deeBdét avec des horloges, ce qui
simplifierait la modélisation et surtout la validation degemre de systeme.

3.5 Vue d'ensemble des extensions

Que pouvons-nous retenir des différentes extensions del@ Btévénementiel pour traiter
du temps et de la concurrence ? Nous pouvons tout d’abondiireige ces extensions peuvent
diviser en deux grandes catégories :

— Les extensions utilisant les mécanismes de B

— Les extensions lui adjoignant une nouvelle sémantiquenaeiére interne ou externe,

devant permettre d’exprimer de nouvelles propriétés.

Les extensions utilisant les mécanismes de B restent asspies : Bodeveix [BFRO4] qui
exprime certaines classes de contraintes temporellesjaiti EBBB99] qui propose un mécan-
isme de type assumption/commitment. L'intérét d’utilikes mécanismes de B est de pouvoir
utiliser les outils existants. Le défaut de ce genre d’agpeoest le risque que les modéles
obtenus aient une complexité résultante inadaptée a cegsmautils.

Les extensions sémantiques internes permettent d’augnil&anpressivité de B lui-méme.
Les diverses extensions duillustrent & petite échelle comment changer la sémantiegse d
instructions de B. Ce changement reste cependant dansrietba@drique de la théorie des en-
sembles. D’autres extensions touchant a la logique wilisé aux hypothéses implicites faites,
démontrent la possibilité d’exprimer plus directement destraintes de type temporel : at-
teignabilité, vivacité, simultanéité. Le B événements par exemple I'hypothese implicite de
non-terminaison du systéme : des problémes de vivacitdpdade apparaissent et deviennent
explicite dans la validation du modéle. L'extension de LahDick [LFD96] propose d'utiliser
une logique temporelle simple pour la validation des mazhiet étend la notion de machine a
la notion demachine threadéél devient donc possible d’exprimer la simultanéité, etajeuter
des contraintes temporelles de vivacité sur les machines.

Les extensions sémantiques externes utilisent B pour daéacexprimer des propriétés
mathématiques et lui adjoignent un autre formalisme poécifipr des séquences d’actions
non-terminantes. CYB utilise B pour valider les composants d’un modéle, et ldipa&SP

89



Chapitre 3. Méthode B et temporalité

les mets en séquence. La validation se fait en vérifiantinegaontraintes additionnelles sur
l'interconnexion entre les machines B et les processus 83mmad [HIMOO3] utilise les
automates temporisés pour donner a B la notion de contidageactions. B y est utilisé pour
accueillir les contraintes mises sur les états et tramsifiet spécifier des contraintes temporelles
additionnelles portant sur ceux-ci. La difficulté ici estmuvoir faire correspondre le raffine-
ment d’automates temporisés et le raffinement du B événéshent

Globalement, les extensions utilisant B comme format fiestent d’'une expressivité assez
simple. Le probléme réside donc surtout dans la complerisésgécifications B obtenues, qui
peuvent étre alors plus difficile a valider. Les extensiamgaentant B de maniére interne per-
mettent d’élargir considérablement le champ d’action derBgardant une certaine simplicité
de modélisation. Le probleme de la validation dépend, Riladsémantique utilisée pour I'ex-
tension. Les extensions externes ont pour avantage dartle “meilleur de deux formalismes”.
La difficulté vient ici du point de rencontre entre les deuxrialismes, ou il faut vérifier que
certaines bonnes propriétés (modularité, raffinement)cmrservées.

Nous présentons au chapitre suivant une extension interBe gui se base sur une logique
temporelle continue pour en exprimer la sémantique.
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Nous allons présenter dans ce chapitre les aménagementségpar I'adjonction de DC
a la méthode B et a son récent développement en B événemé&mtisdponse aux méthodes
présentées pour étendre B temporellement au chapitre 8, prégentons dans une premiere
section les ajouts que nous faisons a la méthode B. Noussprécia sémantique en D@es
substitutions, puis nous montrons comment construite waehime B temporisée. Nous présen-
tons ensuite les particularités de la concurrence tellengus I'avons introduite, et présentons
la notion de raffinement temporel. Nous finissons sur quslgemarques concernant le lien
entre B événementiel et B+DC, revenons sur ce dont nous sitnaité dans ce chapitre. Nous
terminons sur quelques perspectives visant a simplifiggdeds plus difficiles du formalisme.
Des parties de ce chapitre ont fait I'objet d’une publica{iMP04a].

4.1 Extensiontemporelle de B

Les extensions a B présentées en section 3.3 indiquaiertagguoches : soit utiliser les
définitions préexistantes de B (différentes sémantiquels dar exemple), soit utiliser un autre
formalisme apportant a B ce qui manque pour I'expressiorrdel@mes temps-réel et/ou con-
currents. Notre approche ici est plutét de définir une séigamten logique temporelle des
substitutions B et ainsi d’obtenir un moyen de prouver laexdion temporelle des machines B.
Cette définition en logique temporelle, présentée en déadinnexe A est mise en place selon
le principe suivant :

— Définir la signification eV DC* des substitutions B

— S’assurer que les propriétimnctionnelledes substitutions sont conservées (cf annexe
A)

— Déduire de la sémantigi® DC* une sémantiquBbC* plus adaptée a la preuve de correc-
tion de machine : en effet la premiére utilise des constwastcomplexes peu utiles pour
la démonstration de propriétés temporelles basées suntéggalles

Dans cette section, nous partons du principe que cette sgaenW DC* est déja a notre
disposition, et que nous devons appareiller B pour permadittrtiliser toute I'expressivité par
cette nouvelle sémantique. Ainsi, nous introduisons lbstiutions de délai, d’attente réactive
(ou synchronisation), de mise en concurrence et de postamnd
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4.1.1 Délai d’attente et attente réactive

Nous pouvons vouloir spécifier que certaines opérations@rm un certain temps avant de
pouvoir s’effectuer, comme par exemple l'interrogatior’état d’'un capteur. Nous définissons
a cet effet une substitutiatelay d oud est une quantité réelle (mais n’est pas une variable de
la machine).

Nous la définissons de la maniere informelle suivante (voireae A pour la définition
formelle) : delay dlaisse inchangé I'état de la machine dans laquelle ellesevér et fait
attendre au programntkunités de temps.

Comme nous faisons de plus I'hypothése du vrai synchronfsaffectations ne prennent
pas de temps), il est laissé a la discrétion du développajout ou non de délais pertinents
pour les opérations prenant un temps non négligeable. Natpendant que ce dernier choix
pourrait étre supporté de maniére automatique, en asspoanchaque opérateur arithmétique
un délai arbitraire.

Dans le cadre de systemes temps-réels, une autre propesitélile est de pouvoir réagir
en un temps (prouvablement) minimal lorsqu’une certaimaliton est vérifiee. Cette condi-
tion peut correspondre a une requéte, un changement ddem@ment,etc. Pour modéliser une
telle condition, il est possible d’avoir recours a une striteede contrdle qui surveille réguliere-
ment si la condition est vérifiée. La granularité tempordliesystéme correspondra donc a la
fréquence de cette vérification.

Le probléme de cette approche est lié au fait que c’est lalbaug sert de support a cette
construction, et les boucles sont notablement difficile aimader formellement. De par le fait,
vérifier une simple attente réactive modélisée par une balevient difficile. C’est la raison
pour laguelle une autre construction, plus flexible, ediség pour spécifier cette notion d’at-
tente réactive, et est usuellement na@ait suivi de la condition sur laquelle réagir.

Nous ajoutons donc a B une substitutewait c qui permet d’exprimer 'attente réactive.
Notons que d’autres langages définissent une version phgadéode cette instruction, de la
formeawait ¢ then S endCette construction permet d’exécuter de manaoenique’instruc-
tion Slorsque la conditiort est vérifiée. En B, la granularité des opérations n’est pasuws
a priori, elle n’est visible qu’'a I'étape d’'implémentation. Pouttegaison, donner la capacité
a une substitution possiblement complexe d'étre atomidest pas avisé. En effet, selon le
langage de destination, celles-ci pourront étre plus ounsiiiables ou plus ou moins faciles a
définir. Nous considérerons donc plutét la forme simpledit ¢).

L’attente réactive joue également un autre role : elle pelagynchronisation dans le cadre
d’un systéme ou de la concurrence est présente.

4.1.2 Concurrence

L'usage d’'une sémantique temporelle continue a comme agart’exprimer facilement la
simultanéité (il s’agit d’'une conjonction). Il devient domtéressant d’équiper B d’'une con-
struction permettant d’exprimer la simultanéité de plussespécifications, donc une construc-
tion de composition concurrente.

Les substitutions précédentes (délai et attente réactireg)des substitutions de base : elles
ne sont pas construites sur d’autres substitutions. Emcéea la concurrence, qui permet d’-
exprimer la notion de simultanéité, compose des morceaypratgramme ensemble, ces pro-
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grammes pouvant eux-méme étre définis par le biais de sutimti structurantes (choix borné,
séguencement,...). Se pose donc a nous la question de ceunra ptre composé : sont-ce les
machines, les opérations, ou les substitutions ?

La composition concurrente de machines fait peu de sensutanadre ou celles-ci sont
des composants appelables, et non des entités indépentEntaes des autres, comme dans
[LD96]. Dans le cadre du B classique, il est alors plus natleehoisir de composer entre elles
des substitutions (les opérations étant de toute fagonutbessitgitions).

Ensuite il nous faut savoir quelles sont les contraintesogédrent sur cette composition
concurrence des substitutions. En effet la section 3.3 dpitle précédent nous indique que
la composition peut briser I'invariant de machines, si lmagtique de la composition n’est
pas suffisamment liée a la modularité du langage (I'exenifdedtant la composition vig de
deux opérations d'une méme machine). Nous préciseronsldsmontraintes d’utilisation de
la concurrence lorsque nous présenterons plus formellere#e-ci.

Nous rappelons que des travaux introduisant la concurrendg existent, nous en avons
présenté un large panel au chapitre 3. Cependant la concarietroduite est la plupart du
temps triviale : amenée par un formalisme extérieur [STD@plicite (eventB) ou sans inter-
férence des variables entre elles [LD96]. Les travaux roantint une notion de partage de
composants ou de synchronisation sont plus rares [BB9996BS

4.1.3 Postcondition

Pour obtenir un prédicat temporel, nous devrons partir @@ connu atteignable aprés
la substitution. Un état qui spécifie adéquatement cettstsution permettra donc d’obtenir
un prédicat temporel qui décrit bien la substitution en aesComme la méthode que nous
utilisons se base sur le calcul de plus faible préconditimuys nous tournons donc vers un
moyen d’exprimer une postcondition. Si l'invariant d’'un@chine peut effectivement servir de
postcondition, il posséde néanmoins deux défauts en relgamdtre méthode :

— Il spécifie le comportement de toutes les opérations, at dempermet pas de le rattacher

a une opération donnée.ll informe sur une condition de éiites données en général, et
non sur I'état exact apres exécution d’une opération donnée

— Toutes les opérations d’une machine ne manipulent paérfaot toutes les variables de

cette méme machine : calculer une formule temporelle poempération en prenant en
compte toutes les variables de la machine peut s’avéralem&nt encombrant.

Pour ces deux raisons nous [CMP04b] avons défini une suiimtitde postcondition en
utilisant les mécanismes de B. Si le principe apporte peuiaan théorique (le méme effet
peut étre obtenu par un raffinement), il est utile d’un poatvde pragmatique :

— Les postconditions permettent de spécifier une informddiglus pertinente possible sur

le résultat du calcul d’'une opération

— Les opérations des machines B peuvent étre désormaiséraées uniguement par rap-

port aux variables qu’elles modifient.
Ces deux points résolvent les problemes évoqués plus haut.

De plus, la postcondition, alliée a la précondition, petvaine des prédicats idéaux dans le
cas ou les machines B ne sont qu’une étape intermédiaire¢ iavplémentation : en effet il est
possible de générer a partir de machines B un code sourcaudamsgre langage (historique-
ment, ce furent d’abord C et Ada). Or ce langage peut étrgpégleé contrats, ou tout du moins
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en avoir certains traits, comme le décrit le travail de thisBorian Petit [Pet03].

Par exemple, des opérateurs d’'assertions peuvent sevetren C, en Java ou en Eiffel
(méme si ils ne recouvrent pas exactement les mémes notamssags différents langages).
Ainsi les postconditions peuvent aider a spécifier des ¥ a retrouver dans le code final
d’'implémentation en vue de simplifier I'étape de test.

Du point de vue théorique, les postconditions sont défingédsnsla forme générale des
substitutions généralisées de B :

S=trm(S)|@X . (prdy(S) = x :=X)

Les variables contenues dang’apparaissent pas forcément dans la substitijehd donc leur
absence de changement est reflétée par I'exprepsii(iS).

Nous noton$> P la substitutiorScaractérisée par la postconditiBnElle a la sémantique
présentée en figure 4.1.

trm(Sc> P)
prdx (St P)

X0 :=X([SP)
[X0, X := X, X|P

FIG. 4.1 — Définition de la postcondition

Nous [CMP04b] montrons que cette définition de la postcamdigst cohérente avec les
formules résultantes observées : la postcondition caisetia substitution a laquelle elle est
attachée. De plus, la forme des obligations de preuve canteme postcondition rappelle la
forme des obligations de preuve de raffinement. Ces deuiadesobservations confirment que
les postconditions peuvent effectivement étre émukéesaffinement la postcondition serait
alors représentée par une substitution généralisée (tdei que »), et le code correspondant
serait représenté par son raffinement.

Néanmoins c’est pour leur intérét pratique que nous lesaits : elles sont un point d’an-
crage pour le calcul des formules temporelles. Elles déctiVétat des variables modifiées
par la substitution juste apres exécution de celle-ci. Geas raméne d’ailleurs aux arguments
invoqués au début de cette section (pertinence, faiblenelm@ment des variables). Nous pou-
vons de surcroit invoquer I'argument de la clarté comme f@odauseDyNAMICS d’eventB en
section 3.4.1.

La machine en figure 4.2 gére un ensemble en diminuant ou augneson contenu via
les opérationgliminuer et augmenter Lensemble contient des entiers naturels et ne doit ja-
mais étre vide. L'opératioaugmenterajoute un élément, passé en parameétre de I'opération,
a I'ensemble. Il est obligatoire que I'opératiangmenterincrémente effectivement la taille
de I'ensemble, ce qui explique la précondition qui précise kglément fourni n'est pas déja
présent dans I'ensemble. L'opératidiminuerenléve un élément non déterminé de I'ensemble,
mais, pour des raisons pratiques par exemple, il est plydsid'enlever le plus petit élément.
En B classique, cette derniere spécification se ferait viatfimement, nous le faisons ici avec
une postcondition.

L'obligation de preuve (PO) de I'opératiaiminueraura la forme suivante :

PROOF.
1. AssuME ensemblet & Aensemble” IN A card(ensemblg> 2

99



Chapitre 4. B + Calcul des durées : une sémantique tempp@iieB

MACHINE
Ensemble

VARIABLES
ensemble

INVARIANT
ensemble£zAensembleC IN

INITIALISATION
ensemble :={ 0}

OPERATIONS

diminuer =
PRE
card(ensemble}2
THEN
ensemble :=ensemblg min(ensemble)}
POST
Ix.(x € INAensemble$0 =ensembhlgx})
END
augmenter(n) =
PRE
n € INAn ¢ ensemble
THEN
ensemble :=ensemblgn}
POST
ensemble$0 =ensemblgn}
END

END

FIG. 4.2 — Un exemple de postcondition
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(Hypotheses de la PO)
2. [ensemble= ensemblg{min(ensemblg}) > Ix.(ensemblge= ensemble’ {x})]
(ensemblet @ Aensemble” IN)
(But de la PO)
3. [ensemblg:= ensemblgensemble= ensemblg{min(ensemblg})]
(3x.(ensemblg= ensembles {x}))
(2,Expansion du termigm de la postcondition)
PROOF.
3.1. Ix.(ensemble= (ensemblg{min(ensemblg}) U {x})
(3, application des substitutions)
3.2. x=min(ensemblg
(3.1,ensemblet @)
3.3. Q.E.D.
4. Yensemble
([ensemblg ensemble= ensemblgensembl&(3x.(ensemblg= ensemblel {x}))
= [ensemble= ensemblé(ensemblet & A ensemble IN))
(2,Expansion du termprd de la postcondition)
PROOF,
4.1. Vensemble(3x.(ensemble= ensembleJ {x}))
= ensemble# & A ensemblec IN)
(4, application des substitutions)
4.2. Vrai
(card(ensemblg> 2)
4.3. Q.E.D.
[

L'opérationdiminuervérifie donc bien I'invariant de la machine, et sa postcaodipermet
de renforcer I'indéterminisme sur I'élément qui est enldgd’ensemble.

Aprés avoir présenté les nouveaux concepts que nous imgmdudans B, la prochaine
section traite de leur définition formelle.

4.2 Sémantique temporelle

La sémantique que nous introduisons ici doit servir deug but

— Conserver le lien avec la sémantique «théorie des ensembtecalcul des prédicats de
B, et conserver ses propriétés

— Introduire les nouvelles propriétés et contraintes lgd@dsemps, i.e. la concurrence, la
non-terminaison possible et bien entendu I'expressiorodéaintes temporelles

Nous laissons la description de la sémantique en WBides preuves afférentes en an-
nexe A. Nous nous limiterons ici a la description des praps&n DC des substitutions, et de
la sémantique en transformateur de prédicats des nouselssitutions introduites.
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4.2.1 Principe de la sémantique

Le principe sous-jacent a cette sémantique temporellsepté en détail en annexe A, se
base sur une représentation en Wdun ordonnanceur. Plusieurs substitutions peuvent étre
composées par I'opérateur de concurrence : chacune delzs#gions correspond alors a un
processus abstrait. Chaque processus est représenté paridbles spécifiant s'il est en fonc-
tion ou en attente d’étre ordonnancé. Des hypothéses suadables sont faites pour simuler
le comportement « physique » d’un ordonnanceur (deux psosase peuvent pas mobiliser le
processeur en méme temps, .. .).

Ensuite, la sémantique de chacune des substitutions esédob’affectation correspond
par exemple a un changement atomique, et qui fait avancee@bhase (au sens de WDC
le processus dans lequel elle se trouve. Grace a la formmlati WDC des substitutions et
des hypothéses additionnelles, il est alors possible diegy le comportement de substitutions
(construites a partir de substitutions plus simples) nesesoncurrence.

La difficulté réside dans la complexité des formules obtenwette complexité découle de
la possibilité d’exprimer des propriétés sur les inteeslile temps nuls (qui peuvent contenir
plusieurs phases). Cependant, les obligations de preuterges’intéressent en fait qu’a un
seul point du temps : celui qui se trouve entre les appelsédaipns d’une machine, c’est-a-
dire l'invariant. Nous sommes plut6t intéressés par cel ga@'ipassgpendantle déroulement
des appels d’'opérations, donc sur des intervalles de tempsius. Pour circonvenir a cette
complexité des formules de WDCun opérateur de projection permet de passer des formules
WDC* a des formules DG i.e. ou les informations de phase ont disparu. Ce sont cegdes
formules qui seront utilisées pour la démonstration de fq¢tgs temporelles au sein des ma-

chines B.

La démonstration temporelle de machines B sera donc endaitentrée au niveau des
opérations, puisque ce sont de celles-ci que peuvent &gauds les formules temporelles. Une
machine B validable temporellement sera donc une machimgBale, ou les opérations seront
équipées de formules DQui spécifient les contraintes temporelles a vérifier paypdration
gui y est associée. Le processus de validation temporeligistera en I'obtention de formules
temporelles a partir du corps des opérations, et a la véiificades spécifications temporelles
par rapport a ces formules temporelles extraites.

Une contrainte additionnelle est que cette étape de validabit compatible avec la vali-
dation «classique » de machines B, c’est-a-dire qu'unelaadéin d’'une machine B temporelle
sera divisée en deux étapes :

— L'étape de validation «classique » qui utilise la sémarigsuelle en transformateurs de
prédicats pour vérifier I'invariant

— Une étape de validation temporelle basée sur le corps aatapés pour vérifier les con-
traintes temporelles spécifiées pour chacune des opéation

Nous allons donc introduire en premier lieu quelques déimt puis nous séparerons la
présentation en deux étapes : I'une focalisée sur les suffixstis purement temporelles, I'autre
sur la notion de concurrence.
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4.2.2 Notations et définitions
Boucle while

Nous utiliserons une notations condensée pour reprédariteucle while, de deux facons :
- W(g,S1,V) :il s'agit de la boucle définie par la condition d’arggie corpsS, I'invariant
| et le varianv
— W(g,S) : il sS'agit de la méme chose, mais sans le variant (ce qui ere aignifie que
la démonstration de I'arrét de la boucle via décroissanoceadant n’est pas requise).

(Non)-terminaison

La notion de terminaison en B correspond a la cohérenceuegifune substitution. Ici
nous l'utiliserons au sens plus usuel du terme, c’est-@idipossibilité pour un programme de
s’achever (terminaison) ou non (non-terminaison). Enteffigilisation de substitutions pos-
siblement non-terminantes (boucle, attente réactivepsaple traiter le cas ou un programme
peut ne pas s’arréter. Lorsqu’il s’agira de terminaisonemssle B, nous le préciserons comme
nous venons de le faire.

La terminaison et la non-terminaison sont définies formedliet au tableau 4.1. Elles seront
notéeslerm(S) pour la terminaison d8etNTerm(S) pour la non-terminaison d& SiTerm'S)
est vrai, alorsSterminetoujours SiNTerm(S) est vrai,Sne termingamais

| SubstitutionS | Terminaison d& | | SubstitutionS | Non-terminaison d& |
skip true skip false
X:=E true X:=E false
delayd true delayd false
g|S TermS) g|S NTermS)
g—S g=TermS) g=—S g= NTermS)
ST TermS)ATermT) ST NTerm(S)VNTermT)
ST TermS)ATermT) ST NTerm(S)ANTermT)
@x.S Vx.TermS) @x.S VX.NTerm(S)
ST TermS) ATerm(T) ST NTerm(S) VNTerm(T)
ST TermS) ATerm(T) ST NTerm(S) vVNTerm(T)
awaitg g < true awaitg g < false
W(g,S1,V) | true W(g,S1,V) | false
W(g9,S 1) g < false W(g9,S 1) g < true

TAB. 4.1 — Terminaison et non-terminaison

Opérateur de durées

Cet opérateur servira a obtenir a partir des substitutiemsdrmules temporelles en DC
qui y correspondent. Il sera noté de deux manieres diffégent
— Dans le cas terminantur(S, P) prend pour parametres une substitut®et un prédicat
P en logique classique
— Dans le cas non-terminandur.,(S) prendra pour seul parametre une substituBon
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Traces temporelles

La notion de «trace» se trouve principalement dans le dama@inmodel-checking, ou
une trace est une représentation des états successifs gupreedre un programme. Nous
utiliserons ce terme pour désigner les formules temparelfleDC extraites des substitutions.
La raison en est que, bien qu’abstraites, ces formules teidp® ont une expressivité proche
de la notion de traces. Plus précisémduit,S P) sera une (représentation abstraite de la) trace
temporelle de la substitutid®(par rapport a un état connu immédiatement postérieurgsepté
par la postconditioi®).

Préfixes

Pour pouvoir exprimer des propriétés temporelles dansdeotiaun processus ne termine
jamais, nous avons besoin de pouvoir exprimer des propréété’ensemble de ses préfixes. A
cette fin nous utilisons I'opérateur d’extraction de préfREF:

PREF(S]) = [S]*
PREFa</) = (>0
PREF/<a) = (<a
PREFoV@) = PREFR@) VPREFJ)
PREF @A (p() = PREKo) /\PREF((d)
PREF((p’“(p() = PREHKo) \/(p’“PREF((p()
PREF¢*) = ¢ PREK)

Cette opération d’extraction est par exemple bien illgspar I'extraction de tous les pré-
fixes d’'un découpage : il s'agit de tous les préfixes de la parpartie de I'intervalle, unis
avec tous les préfixes qui ont la premiere partie de I'infeavan commun. Lextraction de
préfixe pour([S]| est peut-étre plus difficile a saisif[S]| implique que/ > 0. Il pourrait étre
suffisant de spécifier pour le préfixe de cette formf8e= ¢ A ¢ > 0. Il est en fait plus efficace
d'utiliser la forme itérée de la formule, pour simplifiertige de raisonnement en utilisant di-
rectement les axiomes et théoremes liés a I'itération paite fa correspondance avec d’autres
sous-intervalles en disjonction. Par exemple, soientées dformules suivantes :

— (IS v (s~ 1-=sh)*

= (JS=Lnt=0) V(IS [-SI)"

Les deux parties de ces formules comprer@stnt équivalentes, cependant la premiére est
plus facile a utiliser pour obten(t[[S]| V[[S]|) (S]] [[—S]]))*, ce qui se réduit e[ S[| " true)*.
C’est donc 'utilisation de l'itération dans les formulesi gnotive cette forme pour I'extraction
des préfixes d’'une formule de la fornj&]|. Remarquons enfin que la notion de préfixe s’ac-
corde naturellement avec la notion de trace temporelle ¢gle nous I'avons décrite plus haut.

4.2.3 Seémantique eC* des substitutions

A l'aide des définitions introduites plus t6t, nous pouvorantenant définir les traces tem-
porelles des substitutions. Comme nous introduisons deefles substitutions, nous devons
également indiquer leur sémantique en transformateurétiqat.
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4.2. Sémantique temporelle

| GSL | [GSLP | dur(GSL,P) |

skip P M
X:= P[x:= E] M
delayd P (L=d)AP]
C|S CA[SP dur(S,P)
C=S C=[SP dur(SP)
ST S(TIP) dur(S,([TIP))~dur(T,P)

v dur(SP) vdur(T,P)
ST [SIPA[T]P V NTermS) = dur(T,P)

V' NTerm(T) = dur(S,P)
@x.S Vx.[SIP Ix.dur(S,P)
ST Transformé selon des régles dd@ransformé selon des régles de

réécriture réécriture
ST [S]| T]P dur(S,P) Adur(T,P)
awaitC C=P [—CAP]*
WHILE C IAC= S
DO S | =V eN dur(S1)=¢>0
VARIANT V I ANC=[n:=V][F(V <n) Adur(S1)*
INVARIANT | IN-C=P
I

TAB. 4.2 — Calcul d’'une formule de durées a partir d’'une postitmmdP, dans le cas terminant

Le tableau 4.2 présente cette sémantique, ainsi que lestramporelles des substitutions
dans un cadre terminant, i.e. la substitution considéresugposée terminer.

Les définitions fonctionnelles des nouvelles substitimroduites au tableau 4.2 ont les
significations suivantes :

— Le délai, fonctionnellement parlant, ne fait rien : il n@nbe pas I'état de la machine

— L'attente ressemble beaucoup a la garde, bien qu’elled déas réles différents. Cette
ressemblance correspond a la notion d’obligation de vpoté la condition gardée ou
attendue. En effet le code gardé n’est exécuté que si la gatdeérifiée, donc, tem-
porellement parlant, si ce bout de code est en train d’émsidéré alors il est possible de
supposer qu’a un moment donné la garde a été vérifiée. De l@&mé&miére, si le code
qui suit I'attente réactive est en train d’étre considél@rsacela signifie qu’il est possible
de supposer qu’'elle a été vérifiée. La vérification elle-mémeette garde est liee a la
propagation de la garde lors du calcul de plus faible prétiond De ceci nous pouvons
dire que l'attente peut étre vue comme une garde, fonctlament parlant, qui dispose
également d’une dimension temporelle

— La substitution concurrente : il s’agit en fait d’'une triEmmsation en une substitution sans
concurrence. Cette transformation aboutit & une sulistitdéfinissant au moins la méme
dynamique que la substitution originale. Par conséquantalidité de la substitution
transformée implique la validité de la susbtitution comente. Le fonctionnement de
cette transformation est indiqué plus loin en section 4.4.
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Explicitons ensuite les formules temporelles qui peuvaet@lculées a partir des différents
substitutions :

L'affectation (et le skip) ne prennent aucun temps, ce guiespond a I'hypothése du
vrai synchronisme

Le délai maintient la postcondition connue pendant le mendle secondes spécifié

La précondition et la garde ne sont vrais qu’en un point dypge Notons que leur sé-
mantique en WDCillustre cela. lls n'apparaissent donc pas dans la formautee.

La séquence est représentée par un découpage d’intecaatiene I'on doit s’y attendre
Le choix borné présente une alternative dans les intesjallonc les deux chemins de-
vront étre utilisés pour la vérification des propriétés terefles d’une opération. De plus,
la possibilité que I'un des deux chemins ne termine pas impgoasg I'autre termine, pour
gu’effectivement le contexte reste celui d’'une substituterminante

Pour le choix non-borné, nous conservons simplement latification universelle, en
considérant que toutes les alternatives doivent étre hembes.

La substitution paralléle peut étre réduite. Elle est daradres abstraite et indépendante
de toute notion de durée, donc nous laissons son traiternentaanisme usuels de B.
Il serait tout aussi valide de ne pas la réduire, et de coraidgie les deux substitu-
tions mises en paralléle se suivent 'une l'autre, puiségsene prennent aucun temps (la
réécriture n’inclut pas la notion de délai) ni ne modifiersthleémes variables.

La concurrence est définie en termes fonctionnel et terhpemporellement parlant,
les deux traces temporelles des substitutions concusreioigent étre vraies «en méme
temps». Leurs traces sont donc mises en conjonction. Laitit#iifonctionnelle de la
substitution concurrente est définie plus loin, par unesfaamation en un entrelacement
de substitutions usuelles

L'attente réactive définit une attente de longueur incenaypriori, pendant laquelle la
condition d’attente n’est pas vérifiéeQ) et la postconditio? n’évolue pas

La boucle est représentée par une répétition arbitrairgodecorps. Notons que cette
répétition abstrait la connaissance indirecte du momesaderminaison : en effet dans
certains cas ou le corps est simple, le nombre de boucle€peyirédit (comme dans le
cas du calcul de complexité d’'un algorithme simple, par gdeinmPuisque nous restons
généraux (pas d’hypotheses sur la simplicité du corps deualb), nous en resterons
a cette abstraction sur le nombre d'itérations. De plussmajoutons une obligation de
preuve servant a s'assurer que le corps de la boucle durengs teon-nul, pour éviter
les phénoménes de Zénon.

Les traces temporelles des substitutions dans un cadréenoimant sont présentées au
tableau 4.3.
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4.2. Sémantique temporelle

| GSL | dur..(GSL) |
skip false
X:i= false
delayd false
C|S dur,(S)
C=S dure(S)
V dUure(S)
V ¢V PREFdur(S (true))
ST V dur(S, (true)) " dure(T)
Vv dur(S,(true)) " dure (T
v Terms) = {v PRéH(dur(g(true))( )
V NTermS) = dur.(S)
V dure([S]) V dure(T)
ST vV Term'S) = dure(T)
vV TermT) = dure(S)
@x.S IX.dUr(S)
ST Transformé selon des régles de réécriture
ST dure(S) Vdure(T)
awaitC [—CAP]*
{ TermS)A(dur(S1)=¢>0) =
(dur(S,1))*"PRERdur(S1))
\E/)V(I)—%E ¢ V NTermS) = dure(S)
INVARIANT | dure(S) A (dur(S 1)) = £ > 0) Adur(S,1) =
Y vV (dur(S1))* " durw(S)
{v (dur(S1))*"PREFdur(S 1))

TAB. 4.3 — Calcul d’'une formule de durées dans le cas non-temhina

Les formules pour le cas non-terminant sont plus complexesartaines distinctions sur la
terminaison connue ou non de parties du programme doivenpéses en compte :
— Laffectation, le skip et le délai terminent forcémente#it donc normal que leur trace
dans le cas non-terminant soit fausse
— La précondition et la garde ont la méme justification quesdarcas terminant : elles ne
«durent» que pendant un point du temps
— Pour la séquence, plusieurs cas doivent étre considérés :

— Il n’est pas possible de savoir laquelle des parties deqaeste est non-terminante.
Nous devons donc prendre en compte le cas ou la premiéremimégpas, le cas ou
un préfixe de la premiere est nécessaire s'il y a une autrdisuios en concurrence,
et le cas ou c’est la deuxieme qui ne termine pas

— Si la premiére substitution termine forcément, alors raesons prendre en compte
un préfixe d’exécution, ainsi que le cas ou la deuxieme dukist de la séquence ne
termine pas

— Siseule la premiére substitution ne termine pas, aloateibdans le cas non-terminant
se limite a celle-ci.
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Lestrue qui apparaissent ici sont utilisés pour fournir une posidion la plus générique
possible &, a partir de laquelle calculer les traces. En effet il n’est possible d’extraire
une précondition d&, puisque les parties de la formule ou elle n’est pas corésédswnt
aussi les cas ou elle est supposée ne pas terminer

— Le choix borné dans ce cas-ci doit prendre en compte le cHisrodes deux chemins

termine

— Le choix non-borné est réellement non-terminant si toletealternatives possibles sont

non-terminantes

— Lajustification ici pour la substitution parallele est |&mme que pour le cas terminant

— Pour la substitution concurrente, la justification est &ma que pour le cas terminant

— Pour la boucle, son corps doit durer un temps non nul. De plusieurs cas de figures

peuvent se produire :

— Le corps termine : dans ce cas nous devons prendre en coenfatié ¢ju’en réalité
c’est une substitution concurrente qui ne termine pas, @t dous devons calculer un
préfixe pour une exécution de la boucle

— Le corps ne termine pas : donc nous obtenons sa trace daassnem-terminant

— Ouenfin, ily ades cas ou le corps termine, et d'autres ottdmeine pas. Nous devons
alors prendre en compte les cas ou I'exécution parvient daréat non-terminant, et
les cas ou nous devons avoir un préfixe d’exécution de la bpdahs le cas ou il s’agit
d’une substitution concurrente qui ne terminerait pas.

Toujours dans le cas non-terminant, certaines substisitot des formules de durées con-
tenant plusieurs disjonctions, certaines gardées parnaigse de la terminaison (ou non) de
parties de ces substitutions. Ces disjonctions gardédssaperflues dans la sémantique en
WDC* des substitutions correspondantes. Mais comme nousouasliselles-ci dans un cadre
DC*, elles permettent de compléter et simplifier la validatidit érmet Termsont basés sur la
syntaxe de la substitution).

Avec la possibilité d’extraire les propriétés temporeliies substitutions, vient la capacité
a vérifier des contraintes temporelles dans le cadre de NGus présentons dans la section
suivante comment ajouter ces contraintes temporelles enachine B.

4.3 Construction des machines B temporisées

Le principe derriére la sémantique que nous avons présehiéadt est d’exprimer les
substitutions sous une forme validable, Déh I'occurrence. Cette sémantique est de nature
opérationnelle, et est de ce point de vue orthogonale a larsigme en transformateurs de
prédicats des substitutions. Nous devons donc introdeireodvelles clauses pour exprimer les
propriétés temporelles que nous souhaitons voir vérifiaegesysteme en conception.

4.3.1 Schéma de machine temporisée

La figure 4.3 indique les clauses supplémentaires, du peintug@ de la machine et des
opérations.

La machine est équipée d’'une clad$&E_INVARIANT qui désigne la propriété temporelle
gu’elle vérifie a tout moment. Chacune des opérations egbéguen plus de la précondition et
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4.3. Construction des machines B temporisées

MACHINE
M
TIME_INVARIANT
XM

INVARIANT
IM

OPERATIONS

opM_1=
PREPM_1
THEN SM_1
POSTQM_1
TIMING XM_1
END

END

FIG. 4.3 — Machine B temporisée

de la substitution, des clauses supplémentaires suivantes

— POST: elle représente la postcondition vérifiée par I'opérati€ife doit permettre de car-
actériser plus finement le comportement de I'opératioremtiia au calcul des propriétés
temporelles de 'opération. Elle est exprimée sous forroe @rédicat de B.

— TIMING : elle représente la formule temporelle que I'opératiort dérifier. Elle est ex-
primée sous forme d’un prédicat du calcul des durées. Ndagpimsons une clause par
opération pour deux raisons : pour simplifier la preuve dédase temporelle de la ma-
chine, et pour prendre en compte le cas ou I'opération pepaadgerminer.

La machine de la figure 4.3 setamporellementorrecte si les formules suivantes sont

démontreées :

— l'opérationopM; Vvérifie sa spécification temporelle, dans le cas ou elle tegrat dans
le cas ou elle ne termine pas.

TermSM) = dur(SM, QM;) = XM
ANTermSM) = dur,(SM) = XM,

— XMzV...VXMp=XM:les opérations garantissent que la condition de sOrefgdrsiie
de la machine est vérifiée. La disjonction en hypothése esniséquence du fait que cer-
taines opérations puissent ne pas étre appelées. Donmehdientre elles, séparément,
doit permettre de s’assurer que la propriété temporella degichine entiére est vérifié.
Ces contraintes sont bien entendues soumises a I'exisiesegauses qui y correspondent :
— Une claus@IME_INVARIANT absente est remplacée pare, donc I'implication indiquée
ci-avant est trivialement vérifiée
— Une claus@IMING absente (dep) peut étre remplacée par le calcul direct des propriétés
temporelles de I'opératiord(ir(SM, QM;))
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— Une claus@®OSTabsente (dep) pourra étre remplacée par l'invariant (puisque l'invari-
ant de machine est une postcondition commune a toutes leatiopé) pour calculer la
propriété temporelle de I'opératiod r(SM, IM)).

Reste le cas ou le corps de I'opération contient un appekdaiipn d’une machine incluse.

La validation se passe alors comme suit :

— La validation fonctionnelle reste similaire a celle de Bst-a-dire que I'appel d’opéra-
tion est expansé

— La validation temporelle en revanche bénéficie du fait gueédmantique soit opéra-
tionnelle. Dans le calcul deur(OP,P), plutét que de remplacer I'appel d’opération par
son corps, hous remplacgons I'expression compléte par laaiote temporelle vérifiée
par 'opération. Si par exemple la trace temporellelde opMy, Q) doit étre calculée, il
suffit de remplacer I'expression entiére pavl;

4.3.2 Exemple

La figure 4.4 présente une machine capable d’ouvrir et decieame valve d’admission de
gaz, pour un braleur par exemple. Les opérations ont desstemrpmaux d’activation, a la fin
desquels la valve atteint I'état demandé.

Les corrections fonctionnelle et temporelle sont facileterifiées :

— La correction fonctionnelle est obtenue par la vérificatie I'OP d’initialisation, et des

OPs d’opérations :
valvec Valve state
= |valve:= closed(valvec Valve state
valvee Valve_staten valve= closed
= [(delay 05;valve:= oper) > valve= operjvalvec Valve state
valvee Valve stateA valve= open
= [(delay Q1;valve:= closed > valve= closedvalvec Valve state
Ces trois prédicats sont trivialement vérifiés.
— La correction temporelle est obtenue en calculant la fterda durées pour chacune des
opérations
— SoitS= delay 05;valve:= open
((TermS) = dur(S,valve=open) A (NTerm(S) = dur»(S))) = ¢ < 0.5
((true = (£ = 0.5A[true]) A (false=- dur(S))) = ¢ < 0.5
¢{=05=¢<05
L'expression complétdur.(S) se réduit erf = 0.5, par le biais des sous-disjonctions
qui utilisentPREF pour le séequencement. Mais comme dans les hypotiNEesm(S)
est faux, le cas non-terminant se réduit finalemerttws, donc la validation se limite
naturellement ici au cas terminant.
— SoitS= delay 01;valve:= closed
((TermS) = dur(S,valve=closed) = ¢ < 0.1
((true = (¢ =0.1A[true])) =¢<0.1
(=01=/¢<0.1
Les deux OPs temporelles sont similaires pour les deux tipgsaL’OP pour la version
non-terminante est trivialement vérifiée, puis@iieern(S) se réduit a faux.
Le calcul de la trace temporelle se fait comme suit, poudiagion d’ouverture de valve :
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4.3. Construction des machines B temporisées

MACHINE
Gas_valve

VARIABLES
valve

SETS
Valve_state ={ open, closed }

INVARIANT
valve € Valve_state

TIMEINVARIANT
true

INITIALISATION
valve :=closed

OPERATIONS

open_valve =

PRE

valve =closed
THEN

delay 0.5

; valve :=open
POST

valve =open
TIMING

¢<0.5
END

close_valve =
PRE
valve =open
THEN
delay 0.1

: valve :=closed
POST

valve =closed
TIMING

(<0.1
END

END
FIG. 4.4 — Une machine B temporisée pour une valve de gaz
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dur(S,valve= open ~ dur(delay 05,o0pen= open ~» ¢ = 0.5
Nous pouvons observer que le changement d’état (la vahsepies|'état fermé a I'état
ouvert) se place a la fin de la substitution. La trace temfmoilstre que pendant 0.5
secondes, I'état de la valve n’est pas connu. Cette mangspékifier les changements
d’états est plus courte que celle de[LD96], ou les changé&srdétats sont divisés en le
démarrage du changement d’état, sa continuation puis savig,les opérations corre-
spondantes. Cette distinction est nécessaire pour captladois les points du temps ou
surviennent les changements d’état, et les intervallesmips ou les états sont stables.
Dans notre exemple, avec I'utilisation de D@obur la spécification et la vérification d'in-
tervalles du temps, nous pouvons écrire des spécificatene denre.
Nous utiliserons la machine que nous venons de présenterppoposer un modele de
braleur a gaz, validé fonctionnellement et temporellemieatprochain exemple illustrera I'u-
tilisation de la concurrence, présentée dans la sectioarsia.

4.4 Concurrence

Nous précisons dans cette section comment calculer I'egfme{S||| T|P du tableau 4.2.

4.4.1 Concurrence et plus faible précondition

Si nous introduisons la concurrence en B pour pouvoir exgrile caractere simultané de
I'exécution d’au moins deux parties d’'un systeme, nous dgdisposer d’'un moyen pour Véri-
fier la correction fonctionnelle de ce systeme. Il est dontesgaire de pouvoir donner une
assise formelle a la composition concurrente de plusienasegsus. Nos critéres pour choisir
ce moyen sont précis : il doit pouvoir étre automatisablepetpatible avec la sémantique en
plus faible précondition de B. Ce moyen devra pouvoir prerair compte I'entrelacement des
substitutions et I'introduction de délais. En effet, si ade@nons compte de I'hypothése du vrai
synchronisme, une affectation prendra toujours moinsm@s$equ’un délai aussi petit soit-il.

Le chapitre 3 a été I'occasion de traiter des problemes deasition concurrente (notions
de parallélisme, probléme des variables partagées). Néasmtons ici quelques solutions pos-
sibles ainsi que les raisons pour lesquelles elles conger@rou pas.

La méthode d’Owicki et Gries [OG76] : il s’agit de vérifier que toutes les assertions locales
d’'un processus sont conservées par chacune des instgidésrautres processus, en supposant
gue ces instructions sont exécutées dans leur précondiiomB cela reviendrait a annoter
chaque étape d’'une séquence d’'un processus par sa plesgedbbndition (par rapport a I'in-
variant de machine) et a vérifier que les instructions dagagirocessus conservent cette plus
faible précondition. L'avantage de cette méthode est de@tbre de prouver l'interaction har-
monieuse de plusieurs processus, mais son principal iéooemt est de ne pas permettre de
calculer effectivement la plus faible précondition de $emble des processus.

La méthode de Lamport de vérification du plus faible invariant [Lam90]:  cette méthode,
si on la rapporte a B, généralise l'invariant entre chaqueelbg'opération d’'une machine, en
un invariant qui doit étre maintenu auggndantchaque appel d’opération. De cette maniere
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I'absence d’interférence est ici une conséquence natudella méthode. De plus, il n’y a au-
cune hypothése sur I'atomicité des instructions, ce qunpéde découvrir plus facilement des
hypothéses cachées ayant été incluses dans la concepfoogtamme (I'auteur indique I'ex-
emple de I'algorithme de la boulangerie). Cependant, lecgual inconvénient de cette méthode
est de nécessiter des informations sur le flot de contrdle powuvoir exprimer certaines pro-
priétés : par le biais d’étiquettes pour chaque étape durpmage, ou bien en utilisant des
variables locales pour simuler le flot de contréle. B ne digpgoas de tels mécanismes dans le
premier cas, et la mise en place des secondes en B aloupditatitin faible gain les obligations
de preuves générées. Notons cependant que les transitiershot!! d’eventB se préteraient
mieux a un formalisme de ce genre.

La génération des traces du programme : C’est la méthode utilisée en vérification de mod-
ele. Cela revient a exécuter tous les cas possibles d’acémlents, et vérifier que chacun d’en-
tre eux vérifie les propriétés spécifiees pour 'ensemblegpdesessus. Le bénéfice de cette ap-
proche est son automatisation aisée, mais son défaut & libgitée a de petits programmes.
Vouloir faire la méme chose en B reviendrait a tester lesstattements pour toutes les valeurs
qui peuvent étre prises par une variable introduite par vixaton-borné. Il est possible de faire
des approximations, mais dés que beaucoup d’entre elléméoessaires, la méthode revient
a faire de l'interprétation abstraite. Cela a pour effetaase des multiples approximations, de
risquer de rejeter plus de programmes qui pourtant étaaditkes. Or le choix de la vérification
de modele était peut-étre lié a ce besoin de précisionlitiant.

La prochaine section présente la maniére dont se fait lelcdlentrelacement. Ce calcul
est une conséquence de la sémantique en YWid@née a B.

4.4.2 Calcul d'entrelacement

L'idée est ici de remplacer un ensemble de substitutiongpo@ées concurrentiellement par
une expression équivalentenctionnellementll suffit pour cela d’'identifier la maniere dont
s’entrelacent les substitutions qui sont considérées aatomiques, puis de faire passer cet
entrelacement aux substitutions de structure. Pour ceis.aéfinissons des régles pour réécrire
la substitutionS||| T en une substitution plus simple, en itérant jusqu’a ce qusyebolel]|
n'apparaisse plus.

La réécriture se fait par discrimination sur 'opérateusdguencement, puisque c’est celui-
ci qui dirige la réécriture. En effet, 'annexe A montre qaesEquencialisation est dépendante
de la conservation d’un état d’un intervalle a l'autre, agse de I'état du processus courant.
Nous fermons ici cette parenthése (voir I'annexe A pour grudétails).

Nous découpons la présentation de cette réécriture sel@ulestitutions qui se trouvent en
téte d'un séquencement : atomiques, ou non. Si la substitatinsidérée n’est pas un séquence-
ment, non considérons qu’elle est suivie gkip. Cela signifie que si les substitutions en concur-
rence sont, par exempbe;=E ||y := F, nous les réécrivons & := E;skip) ||| (y:= F;skip).

Le cas de base pour la réécriture d’entrelacement est, pote substitutiors :

(skipl|'S) = (S| skip =S

11en une seule instruction
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De plus, la substitution de concurrence est commutativeseiczative :

SIT)=(TIIS
(SITIV =SlIT[v)

Ceci est une conséquence de sa sémantique en"WIDSqu'il s’agit d’une conjonction. Cela
nous permet de ne présenter que la moitié des cas : la digation sur la substitution de
séquencement pourra aussi bien se faire a droite qu’a gdedhapérateur de concurrence. De
plus, dans le cas de plus de deux substitutions mises enrcence, I'expansion pourra se faire
en choisissant les opérateurs de concurrence a expanseurdardre arbitraire.

Substitutions atomiques

Les substitutions purement atomiques sont I'affectatmakip, I'attente réactive et le délai.
Leur entrelacement est présenté au tableau 4.4.

Sl (T S (S]] (T T)) o _[x=E
S 9IET) T (&S 1) T e
(delaya; S) ||| (Ta; T) Ta; ((delaya; S) || T) SiT,= { zk:)

(S ||| (delayb; T) S:; (S||| (delayb; T)) SiS = { )s(k:)

(delaya; (S||| (awaitb; T)))

[ (awaitb; ((delaya; S) ||| T))

. _ (awaita; (S||| (delayb; T)))

(awaita; S) || (delayb; T) [ (delayb; ((awaita; S) ||| T))

(delaya;S) ||| (delayb; T) | delaya; (S||| (delay(b—a);T)) sia<b

(delaya;S) ||| (awaitb; T)

TAB. 4.4 — Séquentialisation : substitutions atomiques

Les entrelacements de 'affectation, du skip et de I'adeéactive sont tres similaires, raison
pour laquelle nous les avons regroupés. Comme dans d’datrealismes, I'entrelacement de
deux affectations résulte en un ordonnancement arbitlaiteine par rapport a l'autre.

L'attente réactive fonctionne differemment, comme cela skustré par la suite : le fait
gu’elle puisse étre activée a tout moment dans I'exécutidryfie son entrelacement la place a
tout endroit du codey compris si une attente est présente dans I'autre processus

Le délai se comporte de la maniére attendue : il «laisse passe autres substitutions qui
ne prennent aucun temps. Lorsque deux délais sont mis enrcence, il faut d’abord laisser
passer la plus petite durée, puis continuer I'entrelac¢émemprenant en compte la diminution
du délai dans le processus concurrent.

Cette présentation de I'expansion montre que la réductefiettrelacement se fait des
deux cotés. Cela est rendu nécessaire a cause de la ptsdibiliexistence de délais des deux
c6tés de I'opérateur de concurrence. Il s’agit de la mar&mdus simple de faire, si nous
considérons la sémantique en WDQui sous-tend toutes ces substitutions. La réduction des
substitutions a lieu des deux cétés (a droite autant qu’arggwpour les mémes raisons.
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Substitutions de structure

Nous allons exploiter quelques-unes des propriétés dieségment de B. Le BBook [Abr96,
section 9.1.3] nous présente les propriétés d’absorpti@@duencement par rapport aux autres
substitutions. Nous les rappelons au tableau 4.5.

skip S = S

(PIS):;T = PI(ST)

(P=Y9);T = P=(ST)

(S)T);U = (SU)IT:V)

(@x.9);T = @x(ST) sixn’est pas libre dans T
(ST);U = S(T;U)

S skip = S

S (PIT) = [SPI(ST)

(x:=E);(P=9 = [xX:=EJP= (X:=E;9

S(TV) = (ST)I(SV)

S @x.T = @x(ST) sixn’est pas libre dans

TAB. 4.5 — Relations entre séquencement et autres substgution

Les regles qui nous intéressent sont celles ou la séqueeritda substitution de structure,
i.e. de laformeS; T ouSest une précondition, une garde, un choix borné ou un chaibomé.

Nous définissons donc I'expansion de I'entrelacement cosuiteSoit S une précondition,
une garde, un choix borné ou non borné :

(ST)IV) = (R]IU)

Avec R une réécriture comme décrite au tableau 4.5. Ensuite ndirssséns au tableau 4.6
I'entrelacement entre une substitution de structure, etsubstitution atomique.

. X.=E
C= 9| (Th; T) EC(:TT(}C(S:HL(;)bi\r—'I)';) siTp= { skip
' awaitc

(C=9) ||| (delayb;T) | C=> (S||| (delayb; T))
X.=E

CI9 I (Te; T) (CI(SI (To: T)) siTy,= { skip

(T (CI9) ]I T) P
(CIS) ][ (defayb;T) | CI(S][ (delaybiT))

(S[jV)
(ST) [V I(TIV)
(@x.9) ||| T @x.(S[|[T)

TAB. 4.6 — Entrelacement de substitutions atomiques et detsteuc
Dans la sémantique en WD(a garde et la précondition ont la méme sémantique, et sont

des prédicats vrais uniguement en un point du temps. C'egti@xplique le fait qu’ils puissent
étre entrelacés a de nombreux points du code, a moins qulanmn@é&force ces prédicats a étre
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évalués immédiatement. Cela se voit dans la différenciaitre les regles lorsque la substi-
tution atomique en téte du processus concurrent est ungatften ou une attente réactive, et
lorsqu’il s’agit d’'un délai. Notons également que dans le da la substitution non bornée, le
probleme se réduit plutét a un placement de quantificatiorewselle : la forme correspond au
délai aurait tout autant suffi pour toutes les substitutainmiques.

Nous définissons I'entrelacement de deux substitutiondrdetsre au tableau 4.7. Nous
supposons que les réécritures par rapport au séquencentetiéja été opérées. Les choix
bornés et non bornés ne sont pas présents, puisqu’il nedonha discrimination sur la forme
du processus a droite. Comme la substitution de concurestoommutative, le choix borné
(ou non-borné) se traite de maniére similaire au tableau 4.6

(Ca—a (Sl (Co—bS))) T
[(Co—p ((Ca—aS) | D)) avec ?_{ .

TAB. 4.7 — Entrelacement de substitutions de structure

(Ca—=aS) (1 (Co—b )

La sémantique en WDQle la précondition et de la garde sont similaires. De plusiee
nous I'avons indiqué plus haut, les conditions sont vraiesrepoint du temps, et donc peuvent
étre vraies en tout point du processus mis en concurrengeéais stoppant I'expansion pres.
Il est donc normal que leur expansion soit similaire.

Boucle

Il nous reste a traiter d’'une substitution qui n'est pas aqom, et n'obéit pas aux mémes
regles d’expansion que les autres substitutions : la boueldien entre la boucle est prob-
Iématique : elle contient forcément un délai (pour éviterpbénomenes de Zénon) répété un
nombre arbitraire de fois. De plus, I'entrelacement eri@kps de la boucle et une substitution
concurrente devient arbitraire, justement a cause laitigpet

Il devient donc plus difficile de proposer un entrelacementspit capable de prendre en
compte le délai de la boucle, sans pour autant sacrifier lecoon du programme. La con-
séquence est que la solution que nous proposons pour lacbaymur défaut de causer de
«faux positifs», i.e. des programmes vus comme incorreldsvalidation, alors qu’en réalité
les états du programme détectés comme invalides ne sontjattents.

Les régles d’expansion pour la boucle sont présentées ated.8.

Nous n’avons pas traité le cas ou le processus a droite estaix (@orné ou non-borné) :
les régles présentées au tableau 4.6 sont valables ici(Bussile s’applique alors au processus
de droite plutét gu’a celui de gauche).

La fonctionundelayintroduite dans le tableau 4.8 est une fonction qui débserase sub-
stitution de tous ses délais, en les remplacantkigx

Les regles pour I'entrelacement d’'une boucle sont plus ¢éexep que les précédentes, parce
gu'il faut s’efforcer de prendre en compte les délais damsdgression de part et d’autre de la
substitution de concurrence.

— Nous observons que pour I'affectation, le skip, la prédondet la garde, I'entrelacement

induit deux cas. Dans le premier cas, la boucle n’est pasigd@cet dans le deuxieme, il
y a au minimum une exécution du corps. A cause du fait que [esqmend forcément un
temps non nul (non-Zénon), il contient un délai. C'est dandélai qui absorbera tous les
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~C = (S| (Ty; T)))

[(C= S); W(C,%,1);9) [ (Th; T)
X:=E

skip

(W(C7S% I ); S) ||| (Tb;T)
Si Tp =

awaith; ((W(C,$,1);9 || T)
(W(C,%1);9) || (awaith; T) | [((1 = [Su ]| awaitb]} )| (W/(C, S, ;) | T
[W(C,S,,1); (S| (awaitb; T))

“C= (S[| (Co—bT))
[(C—=S); W(C, %) (Co—=bT)
|

—

(W(C7 S, | ); S ||| (Cb —b T)
avec—p=

—C = (S]|| (delayB; T))

(WECS )9 [ {delaybiT) | . g aw(C,501); 9 || (delayb; T)

SIIT
[(Ca = (S) Il (Co = (S))]((laA Ib))]
I ( Wa; (S| (M T))
% (P2;S) Il T)
avecmk = W(Cx, Sk, Ix)
etS, = undelaySx)

(Ma:S) [l (Mh; T)

TAB. 4.8 — Entrelacement d’une boucle

éléments du processus concurrent qui prennent un tempsestha-dire I'affectation, le
skip, la précondition et la garde. Il fallait ne pas oubliertendre en compte le cas ou la
boucle n’est pas exécutée (i.e. le cas ou la condition nasvprifiée du départ).

De plus, cette forme de réécriture de I'entrelacement efstietne conséquence implicite
de la définition de la boucle :

W(C,Sl)=((C=9)";—~C = skip)

Cette définition se retrouve dans I'expansion que nous @) ou le choix est fait entre
une répétition nulle, et au moins une répétition.

— Comme pour toutes les autres substitutions, I'attentetivease propage partout. Nous
devons cependant nous assurer que l'attente réactivearaima paplusieurs foisddans
le corps de la boucle. Pour ce faire, nous ajoutons (deux@selu choix born€) une
précondition qui vérifie que la condition d’attente réagtivinterfere pas avec le corps
de la boucle.

— Laforme de I'expansion pour le délai s’explique de la ménaeigre que pour les substi-
tutions atomiques : la différence est que le corps de la lequmlirra potentiellement étre
absorbé plusieurs fois par le délai en concurrence. Au filealression obtenue corre-
spond a tous les points du temps, par rapport au délai camtuou la boucle risque de
s'arréter.

— La mise en concurrence de deux boucles impligue que les c@p boucles peuvent
s’entrelacer de toutes les manieres possibles. La seubptxe a ce cas est lorsque les
corps de la boucle ont exactement les mémes délais, aveddesns identiques. Pour
simplifier I'expansion, nous conservons donc le cas généedpression de I'expansion
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se lit comme suit :

— Dans le premier cas, il est possible qu’aucune des deuxXdsmne soit exécutée

— Sinon, nous nous assurons que I'entrelacement arbifdmne sans I'absorption provo-
guée par les délais) des corps des boucles est valide parégungition. Puis deux cas
peuvent se produire, selon que la boucle de gauche ou de diaithéve en premier.

4.4.3 Utilisation dans les machines temporisées

La concurrence, telle que nous I'avons présentée ici, nga@iegent dans la sémantique en
WDC*, autorise les variables partagées. Seulement, comme 'awosd vu en section 3.3.5,
prendre en compte les variables partagées requiert degernants profonds en B.

D’un c6té, nous pourrions proposer un aménagement de cetypermettrait de prendre
en compte les variables partagées dans un cadre concu@eiserait cependant risquer un
faible retour sur investissement, eu égard aux différdirtétations des solutions proposées, et
augmenterait la complexité de B+DC d’un cran supplémentair

D’un autre c6té, il semble possible d’exprimer des spédtifioa sans I'aide de variables
partagées (voir section 3.3.5). Nous pouvons aussi reraaoulen regle générale, I'utilisation
de variables partagées sous-tend un besoin de synchionisatre processus. Il y a donc en
pratique une séparation entre les processus mis en conceyret les moyens mis en oeuvre
pour les synchroniser.

C’est pour cette derniere raison que nous proposons de reenda notion de variable
partagée (en regard de la concurrence), sans pour autandanies contraintes sur les espaces
de variables dans les machines B. Cela signifie que ceusteinedisjoints. Le seul endroit ou
pourront apparaitre des variables partagées sera la neashialles sont déclarées. Implicite-
ment, si elles sont partagées, cela indique qu’elles seuatnt, dans le corps des opérations,
de part et d’autre des substitutions concurrentes utflisée

Par exemple, soit I'opération de la forme suivante :

operation =
BEGIN
S|IT
END

SoientV4R (S) et VAR (T) les ensembles des variables apparaissant 8ab¥ respec-
tivement. VAR (S) N VAR (T) doit étre inclus dans I'ensemble des variables de la machine
dans laquelle se trouve I'opératioperation

4.5 Raffinement temporel

La définition du raffinement habituel de B a toujours coursc’est de raffinement temporel
dont il est question.

Nous pouvons définir le raffinement temporel comme l'in@uasde traces temporelles.
C’est-a-dire qu’une machine en raffine temporellement wrteeas’il est possible de déduire
les propriétés temporelles de la machine raffinée a paripdapriétés temporelles de la ma-
chine raffinante.
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REFINEMENT
N

REFINES
M
TIME_INVARIANT
XN

INVARIANT
IN

OPERATIONS

opM_1 =
PREPN_1
THEN SN_1
POSTQN_1
TIMING XN_1
END

END

FiG. 4.5 — Raffinement temporisé

Prenons comme raffinement de la machine M de la figure 4.3 lhimadl de la figure 4.5.

La machine N raffinegemporellemert& machine M si les formules suivantes sont vérifiées :

— XNAIN = XM : la sOreté temporelle de N peut étre déduite de la sOretéaesigp de
son raffinement, en précisant la relation entre les ancgeeankes nouvelles variables via
I'invariant de collage

— (Term(SN) = dur(SN,QN)) VvV (NTermSN) = duro(SN)) = XN : les opérations véri-
fient leurs spécifications temporelles

— XN V... VXN, = XN : toutes les opérations vérifient I'invariant temporel glbbe la
machine.

— XN AIN = XM : La spécification temporelle de I'opération raffinante dodure celle
de l'opération raffinée

Les conséquences pratiques de cette définition souffredefdmits que nous n’avons eu

que peu I'occasion d’étudier. Le raffinement temporel epeitinent? En effet, il est déja en
pratique difficile de raffiner un modéle de maniere a en faingreuve simplement. Rajouter un
raffinement temporel au-dessus de ce processus de coatiogtisiultiplie les contraintes :

— Le raffinement permet de rajouter des états du programnuaesgiaouvelles variables ou
des variables qui miment le comportement des variablenéaffi. Du point de vue des
traces d’exécution du systéme, il est fréequent que si, fomaellement, le changement
est transparent, temporellement la nouvelle variable sgpoate differemment. Donc,
temporellement parlant, l'invariant de collage n'est qeepgu d’aide pour la preuve

temporelle.
— Le fait d’avoir une spécification du comportement du progree tres tét contrecarre
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I'objectif initial de B, qui est de permettre de spécifier fepriétés tres abstraites du
systeme ¢e qu'il calculg et de procéder par étapes pour spécifier la maniere dont il
vérifie ces propriétécoOmment il le calcule En ce sens, devoir spécifier trop tét le flot
de contrdle du systeme interfere avec la maniére dont urla#ement B est conduit.

Deux solutions peuvent étre apportées a ce probleme, capend

— Le systéme abstrait peut spécifier les propriétés tenipsretais celles-ci pourront n’étre

a vérifier que dans une étape de raffinement ou le flot de centiblprogramme est
suffisamment spécifi€, au plus tard dans I'implémentation

— Le systeme abstrait et ses raffinements doivent inclureotidd contréle implicite. De

par le fait, c’est le cas d’eventB. Nous décrivons donc lisation de DC avec eventB
dans la prochaine section 4.6. plus loin.

Bien entendu, il existe des méthodes permettant de raffeesgstémes concurrents selon
des logiques temporelles simples, comme le systeme de Mekket Méry [MM95]. D’autres
travaux construisant des systemes concurrents au raffirienoelulaire comme ceux de Qiwen
[Qiw96] suggerent que les méthodes dites d’'«assumptiomuitment» semblent plus adap-
tées. C’est cette méme méthode qui est utilisée pour spégifisysteme utilisant DC(une
logique temporelle continue, donc) dans les travaux de &i&kZC04]. Ces deux derniers
résultats semblent donc indiquer que les méthodes d’agaamgpmmitment équipées d’'une
logique temporelle semblent plus adaptées pour la vatidate la spécification et du raffine-
ment de systémes concurrents a contraintes temporelles.

Nous présentons dans la prochaine section quelques tésidtdiutilisation du calcul des
durées avec eventB.

4.6 B événementiel et sémantique temporelle

Comme nous I'avons pu voir, B se préte bien a un passage a orensque temporelle.

Il en va differemment d’eventB. Le «glissement» de B verm#®dait perdre certaines des
propriétés qui nous intéressaient auparavant et qui €averuciales pour la définition d’'une
sémantique temporelle.

Notons que cette section constitue plutét un travail dexigilesur eventB et le temps,
puisque la majeure partie de notre travail portait sur le &slgue. Cependant, puisque les
spécifications finales d’eventB sont disponibles depuisd@iérde I'année 2005 [RODO05], il
nous a semblé intéressant de donner quelques argumenteenda en défaveur de I'utilisation
d’une sémantique en calcul de durées pour eventB.

Les différences d’eventB par rapport a B sont de deux ordres :

— EventB est focalisé sur le changement d’état. Ainsi lestswitions qui expriment des
comportements complexes d’évolution des états n’appmaiplus. Ne restent que les
substitutions les plus simples, ou abstraites mathénetigat parlant, comme I'affecta-
tion et la substitution non-déterministe

— Le cadre d’eventB, focalisé sur le changement d’étattéy@sse moins a la maniere dont
les états évoluent. C’est la la différence entre événémeintgpérations. Cela signifie
que si certaines propriétés d’évolution doivent étre retg@s par un modele, il faut les
préciser dans les contraintes a vérifier par le modele. G pst notamment illustré par
la maniére dont est exprimée la vivacité dans [ACMO05].
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Par conséquent, eventB n’a plus de notion de flot de contxiicée, comme il était ap-
porté par le choix borné ou la séquence en B classique. Géssirahais le déclenchement de
gardes d’événements qui conditionne I'évolution de I'éiasysteme.

Dans ce contexte, une idée pour ajouter des contrainteteiigs, comme nous l'avons
fait pour le B classique, est d’ajouter une formule temgeralchaque événement. Cette for-
mule décrirait les propriétés de I'action associée, comaneusée par exemple. Ces formules
resteraient dans le cadre d’eventB, i.e. dans un cadre aut éeficontréle est implicite.

Le probleme de cette approche survient au raffinement : & nous plagons dans le cadre
d’eventB, les événements abstraits peuvent ne pas étrasgégoence des événements raffinés
respectifs. L'exemple le plus simple est celui de I'horloge événement qui avance d’heure
en heure a une granularité de 3600 secondes. Le méme événaffiad pour introduire les
minutes a une granularité de 60 secondes. La formule qui diterait le raffinement est de la
forme (¢ = 60)* = (£ =3600%, ce qui est faux. Plusieurs moyens pour surmonter ce pralem
peuvent étre mis en oeuvre :

— Limiter la validation aux préfixes des formules tempoel@ans ce cas, la validation sur
le suffixe est perdue, sachant que le suffixe en eventB regeexécution indéfinie du
modéle

— S’assurer d’'un nombre minimal de répétitions qui corresieau modéle abstrait. Comme
I'opérateur d'itération de DCcorrespond a un nombre arbitraire de répétitions, cette so-
lution ne peut pas non plus étre retenue.

Dans cette optique, naive mais révélatrice, le problemeyasir de deux sources :

— DC* n’est pas adapté pour ce probléeme. Dans ce cas, il est frlefaa choisir une
logique temporelle plus adaptée aux hypothéses de fometinant des modeéles eventB

— Les hypothéses de fonctionnement d’eventB, parce quiaitgd, manquent d’une défi-
nition du point de vue opérationnel. Dans ce cas, il est ptessiutiliser (W)DC* pour
expliciter ces hypothéses, voire en définir d’autres.

Nous explicitons ces points en perspective, en sectiof.4.7.

4.7 Conclusions

Nous voulions au départ définir un moyen d’exprimer et valds propriétés temporelles
en B. Pour ce faire, nous avons décidé d'utiliser'Dhe logique temporelle continue permet-
tant de raisonner sur des durées d’événements. Nous avwsswie extension de DGppelée
WDC* : elle posséde des propriétés simlaires & 2®ec en plus la possibilité de raisonner sur
des intervalles de temps nuls. Cela en fait une logique edgalir représenter les entrelace-
ments d’exécution qui peuvent survenir a divers points gitogramme composé de plusieurs
processus.

4.7.1 Apports d’'une sémantique en logique temporelle comtue

Nous avons exprimé la sémantique des substitutions de BWa{#€* en suivant une tech-
nigue déja présentée par Siewe dans [SHO1]. La difficultpléupentaire ici était de préciser la
sémantique de I'entrelacement de processus concurrémis,ssassurer que la sémantique en
calcul de plus faible précondition reste compatible avewlavelle sémantique temporelle.
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Notre proposition étend donc B selon deux axes :

— B est étendionctionnellemenpar I'expression de la concurrendg) et la notion de non-
terminaison (await , while). Il est désormais envisagedbldévelopper des programmes
B qui ne terminent pas, alors gu’auparavant la notion deteaninaison d’'un programme
n'était pas permise : les boucles devaient forcément term@ela correspond a une cor-
rection totale d’un programme dans la logique de Hoare. Asdola non-terminaison
nous conduit donc a une correction partielle des programmé®sduire des formules de
durées pour les programmes permet de spécifier et vérifiectgnportement lorsqu’ils
ne terminent pas

— B est étendtiemporellemengrace a la génération de formules temporelles représentant

les traces d’exécution d’'un composant B. Cela étend d’algaipossibilités d’expression
de s(reté et de vivacité en B

Résultats

C’est principalement le fait que B soit basé sur des paragéghien connus (théorie des
ensembles, logique de Hoare) qui a favorisé I'adjonctiamd’logique temporelle, elle-méme
définie selon des paradigmes bien connus (calcul des ptgdica

Le résultat obtenu est conforme aux attentes : il apporteniawrrence, la non-terminaison,
ce qui permet d’étendre le champ d'utilisation de la méthBde&€e résultat est important,
puisque la méthode B, pour de nombreuses entreprises,taensh pari vers les méthodes
formelles. La possibilité de conserver une méthodologielaire de développement pour des
systemes plus complexes est donc un atout non négligeableotdposant B validé selon le
B classique restera alors correct avec BDC. Cette exteiBH@1T a donc les conséquences
suivantes pour la méthode B :

— Elle permet d’exprimer les systémes infinis, explicitetnen

— Elle permet un suivi du flot de contrdle des opérations

— Elle permet la composition concurrente (assez modestemenu de la technique util-

isée, cependant)
L'extension de B se rapprochant le plus de la nétre est celleatio et Dick [LD96], aussi nous
raffiner un peu la comparaison des deux extensions :

— Elles permettent toutes deux les systémes infinis

— Seule la nétre ajoute la composition concurrente aveabias partagées

— L'extension de Lano et Dick permet le suivi du flot de corgndh une logique temporelle

discréete. Nous utilisons une logique temporelle continue.

Ces deux extensions montrent par ailleurs le potentietefeston du B classique. Nous pouvons
également comparer ce travail a celui d’'Eric Hehner (pamgte [Heh94]). Il propose une
approche intégratrice ou les notions de correction p&toel totale sont effacée au profit de la
notion de correction et de mesure du temps. Son formalistreedimt une algebre ressemblant
aux classes d’instructions d’'un programme (les programsoesdes spécifications) et une
variable représentant le temps et sur laquelle il est plesdi® raisonner, pour connaitre le
temps d’exécution d’'un bout de code donné, par exemple eNmvail sépare le code et sa
sémantique, mais vise a un méme résultat : étre capablertitepdes mesures sur le temps
(variable?) sans devoir se soucier de la terminaison (notion de tempisamant de IL/DC).
L'avantage du formalisme de Hehner par rapport au nétreaedénition plus naturelle de la
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non-terminaison, ou il peut I'exprimer méme en présenceédersivité. Le probleme ne s’est
pas posé a nous, B n'autorisant pas le code récursif.

Dans notre approche, I'utilisation de paradigmes bien uaemosséde un effet de bord désir-
able : il existe déja des outils implémentant chacun de ceslganes. La disponibilité d’outils
pour BDC peut donc se résumer a la mise en commun d’outils Baetrd’outils pour DC,
aux modifications prés. Pour peu que les outils suivent lartbéu plus proche, adapter les
extensions a I'un ou l'autre outil devient alors aisé. Au eula maturité de B et de DC, nous
pouvons considérer que c'est le cas.

L'expressivité théorique de DUait que I'extension BDC peut englober toutes les autres
extensions temporelles pour B présentées en section 318, Breéoriguement, pour chaque
extension, il est possible de trouver une traduction de csaps B de cette extension vers
BDC. Cette possibilité théorique offre donc a dispositiomuoyen supplémentaire de vérifier
la correction de composants B de ces extensions.

Limitations

La premiere conséquence de I'utilisation de'St que le développeur devra se familiariser
avec cette logique, dont certains aspects ne sont pasttivair chapitre 5). Cette remarque
est cependant valable pour tout autre systeme utilisardates logiques moins habituels.

Une autre difficulté est de garder trace de tout changemevuldar des variables du pro-
gramme. En effet, le fait de continuer a utiliser le calcupties faible précondition concentre
le maximum d’expressivité pour un programme a sa fin. Or sidg@amme est correct, il n’en
reste pas moins vrai que certains morceaux de «code mortpdidtide vue de la preuve)
peuvent étre retrouvés dans I'implémentation finale. Cigaifie que le programme peut se
retrouver dans un état non souhaitable lorsqu’il traveese portions de code non détectées
a la preuve. Les mécanismes nécessaires pour résoudrehtenpeopeuvent s’avérer néan-
moins tres lourdes et font perdre de I'expressivité au syst®es solutions existent cependant,
comme indiqué en section 4.7.2.

Il reste également des décisions sur I'utilisation en gegides spécifications temporelle,
des points de vue d’'une machine abstraite et de ses raffinrgmen

— Le code de la machine abstraite doit-il étre validé tempgoreent, ou ne doit-il avoir pour
but que la spécification ? Dans ce dernier cas, est-il pidide valider temporellement
un raffinement par rapport a la machine qu'il raffine, ou pgpoat a la spécification
temporelle abstraite ?

— A quel moment est-il possible d'utiliser les substitutantéressantes du point de vue
du flot de contrdle (séquencement, boucle) ? Théoriquenaelam, il est possible de les
utiliser dans les abstractions, mais qu’en est-il en puati®)

Enfin, quelques tentatives triviales d’utilisation de Dgdur exprimer et valider temporelle-
ment des modeéles d’eventB ont illustré en quoi cette logigéit pas adaptée a eventB. |l sera
donc nécessaire de chercher d’autres voies (ou, plus simepkeun dérivé de DC proche) pour
valider temporellement des machines B.
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4.7.2 Perspectives

Des travaux récents [HJ04] d’unification des différenteemsions de DC montrent com-
ment, a partir d’'une seule logique, déduire plusieurs néemde DC. Plusieurs de ces variantes
ont des propriétés intéressantes pour la représentatiparddigmes particuliers des langages
de programmation : I'itération (pour la boucle), découpsgeer-denset voisinage (vrai syn-
chronisme, séquencement), ordre supérieur et récur¢ivitétions récursives, par exemple).
Toutes ces propriétés en font un candidat intéressant adéoes pour exprimer une séman-
tique de B comme nous I'avons fait avec WQGvec des propriétés supplémentaires. Mais
pourquoi, alors que nous avons déja une sémantique tertgopeelr B ? Elle pourrait en fait
unifier la sémantique sous-jacente des substitutions aviagique utilisée pour les preuves
de programmes. De plus, cette logique unifiante semble galeétre un candidat idéal pour
I'exploration des propriétés temporelles des modelestBven

Nous avons d’ailleurs indiqué plus haut que D& semble pas étre la sémantique idéale
pour eventB. Néanmoins, les travaux de Hammad [HIMOO3] wemt8 et les automates de
région, et la possibilité d’exprimer les automates de mégio calcul des durées, laissent a
imaginer d’intéressantes possibilités pour la validagote raffinement temporels de modeles
B. Au vu de I'engouement suscité par eventB, et la proximigdehtB avec les systemes de
transition, qui sont un formalisme bien compris, il nous BEnque la piste de modéles B
exprimés en corrélation avec une logique temporelle coatsuffisamment expressive est un
terrain de recherche particulierement prometteur.
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Chapitre 5. Implémentation du Calcul des Durées en Coq

5.2 Unthéoréme est vrai pour tous ses sous-intervalles . . ... ... ... 141

Ce chapitre traite des problemes liés a I'implémentationadaul des durées dans un assis-
tant de preuve a vocation générique (ici Coq). Nous comnrence chapitre par quelques déf-
initions préliminaires. Ensuite nous décrirons les ragsgni nous ont pousseés a faire une telle
implémentation. Puis, aprés une rapide présentation de 1@ évoquerons les problémes
soulevés par cette implémentation, les solutions déjagségs par ailleurs pour des implé-
mentations similaires, et les solutions retenues ainsieuredescription. Nous conclurons sur
guelques exemples d'utilisation et réflexions conséqeemteette implémentation. Les réflex-
ions présentées ici ont fait I'objet d’une publication [CE38].

5.1 Définitions

5.1.1 Plongement léger, plongement profond

Le terme de plongemelftest utilisé pour qualifier la mise en oeuvre d’'un formalisme a
'aide d’'un autre. Dans le cadre des logiques, il aide uso@tnt a décrire la maniére dont
est implémentée une logique donnée a l'aide d’'un outil dey@elnversement, il permet de
caractériser un outil par la maniére dont il permet d'impdéter d’autres logiques. Définissons
plus précisément de quoi il s'agit.

Soit £ une logique, etL’ une logique basée sur. Si nous supposons que Nous avons a
disposition un assistant de preuve qui défihjalors :

— Un plongement Iégéou superficiel) de£’ dans cet assistant de preuves est I'extension

des regles d&€ a £'. En d’autres termes, seules les nouvelles régles’gmr rapport a
L doivent étre ajoutées

— Unplongement profonde £’ dans cet assistant de preuves est I'implémentation coenplét
de £/, y compris I'implémentation d&. Un tel plongement esonservatifau sens gu'il
ne nécessite aucune adaptationzda I'outil de preuve.

Notons également que la notion de plongement se définit aveapport de point de vue :

si L est elle-méme un plongement profond, alafsera un plongement profond par rapport a
I'outil de preuve, mais sera un plongement |éger par rappart

Le choix entre plongement Iéger et profond a également desdquiences pratiques :

— Un plongement léger nécessite d’adapter les nouvelldssélg la logique aux mécan-
ismes fondamentaux de I'outil de preuve. La mise en oeuwequnc étre plus difficile.
Cependant, comme ce sont les mécanismes fondamentauxnquitéisés, I'outil résul-
tant bénéficie de toutes les optimisations et les partitétade I'assistant de preuve. Un
exemple d’optimisation sont les régles de déduction autionafournies par I'outil. Un
exemple de particularité est de pouvoir déduire un codanmdtique d’'une preuve de
théoreme (conformément a I'isomorphisme de Curry-Howard)

— Un plongement profond a les avantages et inconvéniergsses : comme il s'agit d'une
réimplémentation depuis la base de la logique, il n’y a pasdie manipuler celle-ci pour

12| es termes anglophones correspondantsstuaitow embeddingour le plongement léger/superficiel detep-
embeddingpour le plongement profond
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'adapter a I'outil (hormis la syntaxe). En revanche, legpbus de syntaxe et de définitions
engendré rend peu exploitables les optimisations et péatités de I'assistant de preuve.
Enfin, certains outils de preuve, en particulier Isabel@tHIsa93], sont des méta-moteurs
logiques, i.e. ils n'ont a disposition que les regles de dédn a I'ordre supérieur, et des regles
d’unification pour les termes-preuves. Dans de tels olgisslogiques implémentées sont donc
forcément des plongements profonds. On parle d’ailleyptie souvent du duo Isabelle/HOL :
il s'agit de Isabelle avec une librairie de regles et axiopasr la logique d’ordre supérieure.
Dans de tels cas, on parle alorsldgiques objet®u deplongements objets

5.1.2 Déductions

Pour éviter des erreurs de lecture par la suite, nous défiréssi les notations que nous
utiliserons pour représenter des déductions et des raswemts. Dans un systéme logique, la
notation suivante signifie que par la regle d’inférence né&af il est possible de déduir@ si
la propositionP est vraie :

P
— R
Q
Une suite d’applications de regles d’inférences, appedéeiction, peut étre notée selon ce
qui dans la déduction porte I'emphase : la description peste la preuve, ou bien les théorémes
démontrés. Soierf; des théorémes ou des axiome®Retles régles d’inférence d'un systéme,
la table 5.1 décrit une méme déduction écrite de deux manifférentes.
P T
T Ly % R PFQ
Q

TAB. 5.1 — Plusieurs notations pour une déduction

La notation de gauche de la table 5.1 présente une preuvel@auetion) deQ a partir de
P en utilisant les régle®; et R, en conjonction avec les axiomes (ou théorerige) T,. Cette
notation met en évidence une maniére de faire une dédutiomotation de droite de la table
5.1 met plutét en évidence le fait q@Epeut se déduire di, sans plus de détails. Le symbole
 signifie «permet de déduire». Il peut étre utilisé pour ineigles différentes étapes d’'un
raisonnement, ou en tant que simple connecteur.

Selon le contexte, donc, nous utiliseréngour représenter soit une déduction compléte, soit
comme un connecteur. Par rapport a notre discours, celdisigmue si le contexte correspond
au systéme de preuve de D€indiquera une déduction d’aprés application d’'une ou plus
regles d’inférences de DC. Si le contexte correspond pdu@iiq, alors- représentera I'habituel
connecteur des séquents, séparant les hypotheses et liastmmc

5.2 Motivations

Le point de départ de cette implémentation peut se résuneeigadstion suivante : sup-
posons que nous soyons capables de générer des obligaiprsudes temporelles. Comment
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pouvons-nous les vérifier ? Cette section présente danguamigntemps les solutions déja a dis-
position. Partant de remarques sur ces solutions, nousgoop notre solution en section 5.2.2.

5.2.1 Différents choix

Notre probleme est donc ici de pouvoir valider des formuéasporelles, si possible au-
tomatiqguement, donc d’'implémenter la logique utiliséengumaniére ou d’une autre. A quoi
servira I'implémentation : a vérifier seulement la validiggformules, ou plus ?

— Dans le cas de la vérification de la validité d’une formuleglgorithme de décision, une

approche de type vérification de modele (ou « model-checkintgst-elle pas préférable ?
Ou une traduction des formules vers un autre formalismeléspossible ?

— Si les algorithmes de décision s’averent trop complexass{d’idée est de traiter des
fragments de la logigue qui ne sont pas complétement ddeg)abutilisation d’un outil
de preuve est plus profitable. L'automatisation est ici perdu profit de théorémes qui
passent difficilement les procédures de décision mentespkis haut. Mais il reste des
choix d'implémentation a faire :

— Devons-nous utiliser la sémantique de la logique ?
— Devons-nous (et pouvons-nous) adapter la logique al, auti’inverse ?

Détaillons maintenant ces différentes approches par rappg solutions existantes.

Approche par procédures de décision

Model-checking Notre but initial est d’étre capable de valider toute forendé DC : a priori
les obligations de preuve provenant d’'un mod@ke DC n’ont pas de forme particuliere. En
effet, les approches en vérification de modeéle pour le calealdurées, comme par exemple
DCVALID [Pan01], sont restreintes a une sous-classe pdi¢ie@ du calcul des durées. Cela
suppose donc de pouvoir modéliser un probléme a résoudrerees de cette sous-classe.
Cette contrainte est vérifiee en pratique dans de nombreyxegui justifie de I'utilité de cette
approche. Cependant, puisque ne faisons aucune hypotinekedasse des formules, nous
devons écarter I'approche par vérification de modéles.

Traduction de formules Une autre approche existante est la traduction des forrdulealcul
des durées en un autre formalisme : Enslev et Nielsen [EN@plosent un outil, basé sur les
travaux de Franzle [Fra02], traduisant les formules de DE€ystemes de contraintes linéaires.
Ces systemes linéaires seront ensuite résolus par un solédi¢. L'attrait de cette approche
est I'efficacité obtenue dans la validation des formulem lojue cette efficacité soit dépendante
du solveur utilisé. L'inconvénient est que la résolutionpeat se faire que pour des intervalles
de temps bornés (dans le cas non borné, la résolution esidiadée).

Comme nous venons de le voir, les méthodes par vérificationadiele sont limitées par la
classe des formules a résoudre. Qu’en est-il des approenesifil de preuve ?

Suivre la sémantique

L'approche la plus immédiate, si un outil de preuve estsdijliest d'implémenter directe-
ment la sémantique des formules de DC. C’est ce que fait ®kakk [Ska94] en implémen-
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tant DC avec PVS : les formules sont interprétées dans lenarséque naturelle, c’est-a-dire
gu’elles sont paramétrées par des intervalles de temps.

Une approche assez similaileC/RJ™ [Xia98], a été utilisée pour I'extension de RAISE
[RAI85]. Le langage de spécifications a tout d’abord été ddepour pouvoir exprimer des
formules de DC, en utilisant la sémantique en intervalleD@e(comme pour PVS). Des
termes permettant de spécifier des propriétés sur les fesmait également été implémen-
tés (comme la variabilité finie d’'une formule, par exempknsuite, des modules de théorie
utilisant cette extension implémentent I'axiomatique dical comme une conséquence de la
définition des termes de DC. Yong [Xia98] montre par exempgle greuves d’'un de ces ax-
iomes, d'un théoréme classique pour les logiques tempstadt une preuve de correction du
modéle du brdleur a gaz spécifié au®C/RJ". L'intérét de cette approche tient dans son in-
tégration a un outil de spécification pratique d’'usage (RA|%t la simplicité de la mise en
oeuvre de I'extension (via la sémantique naturelle de D@} inconvénients sont duaux des
avantages, cependant : I'efficacité de I'outil est dépeteddn 'ensemble de théorémes util-
isé et du probleme a traiter. De plus, I'outil souffre de ce AISE est moins un assistant
de preuve qu’un outil de conception : de ce fait, tout chareggnaux théories de base sont
plus difficilement rejouables au niveau des théories quiliisent. Ceci rend la conception de
I'outil logique plus ardue.

Suivre le systéme de preuve

L'autre approche existante est I'utilisation d’'un métatewr logique, Isabelle-HOL [Isa93],
pour mettre en oeuvre les regles du systéme d’axiomes egtesré@’inférence de DC. Cette
mise en oeuvre est présentée exhaustivement par Heilmai@9HRappelons ici rapidement
comment une logique est mise en oeuvre dans Isabelle/HOL :

— Isabelle/HOL est, fondamentalement, un assistant deverpaur une logique d’ordre

supérieur intuitionniste, appelée méta-logique

— Pour implémenter une logique en Isabelle/HOL, la métiglogydoit étre complétée avec
les axiomes et regles d’inférence de cette logique, apdtée logiqueobjet Ces ax-
iomes et régles d’inférence représenteront la syntaxestsi&me logique de la logique
objet

— Isabelle/HOL dispose également de mécanismes de ré&écetwd’unification pour la
résolution de formules et I'application de regles d’'infése

— Enfin Isabelle/HOL fournit également des possibilités e@éfinition syntaxique pour
simplifier la manipulation de la logique objet.

Dans le cas de Heilmann [Hei99], la logique objet est la logid'intervalle, augmentée ensuite
avec le calcul des durées, bien que ce ne soient pas les seuleffet, la logique d’intervalle
s’appuie sur la logique classique et une théorie de 'aritiopie sur les réels. Le résultat final
est un assistant de preuve (baptsabelle/DQ utilisant directement le systeme de preuve pour
DC introduit par Hansen et Zhou [HZ04], et qui met & dispositine bibliotheque particuliere-
ment riche de théorémes sur DC. Cette approche a néanmaixsiéfauts :

— Il faut réimplémenter les logiques sur lesquelles s’appuiL et DC, plutét que réutiliser
des bibliotheques existantes. La raison en est que ceggiosies de base, triviaux, ne
sont plus valides tels quels dans IL. L'axiome de I'égalitéest un exemple.

— Un fait plus génant, est que l'implémentation choisie éspnte le systéme de preuve
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comme un systeme de séquents. Or le systéme présenté panka@dhou [HZ04] n'est
pas représenté sous cette forme. De ce fait, certainesrégiéérence de DC doivent
étre modifiées.
Notons cependant que ce dernier probleme tient plus aunsgsie preuve de DC qu’a I'ap-
proche choisie. En effet, un systéme ou les régles d’int&reont sous forme de séquents est
usuellement beaucoup plus facile @ manipuler pour la prdeviaéorémes. Néanmoins, cette
nécessité de devoir réimplémenter les logiques de basendritda modularité du systéme
résultant, et c’est ce qui motive notre travail comme prt&sen section 5.4.

Il existe également une extension de IL appelée SIL (la logidjintervalle signée) qui af-
faiblit la définition du découpage d’intervalle pour perinetd’exprimer des propriétés sur le
futur. C’est-a-dire qu’avec SIL, il est possible de spécifies propriétés qui portent au-dela de
l'intervalle de temps que I'on considére. SIL dispose d’amise en oeuvre avec Isabelle/HOL
(par Rasmussen [Ras02]) basée sur un systéme en dédudtivellearappelant le systeme
présenté au paragraphe précédent. De la méme maniére qaéelael de voisinage et DC sont
basés sur IL, il est possible de les baser également sur&llfaisant bénéficier de I'expres-
sion étendue de celle-ci. La clarté de la mise en oeuvre ded&fis Isabelle/HOL contribue
également a faciliter la mise en oeuvre de DC basé sur Sljgumidans Isabelle/HOL.

Récapitulons donc les choix qui s’offrent & nous, selon iesrdes approches :

Vérification de modéle : Le probleme a traiter doit pouvoir étre exprimable selon fomme
particuliere. Comme nous choisissons de rester générausg,gtartons cette solution.

Traduction de formules : Il s’agit d’'une approche récente. Elle se cantonne auxvaties de
temps bornés, et son efficacité dépend fortement du solwigéwen bout de chaine.

Suivre la sémantique : L'approche est simple puisque la sémantique de DC est fac#sir.
Cependant les quantificateurs existentiels imposés pacieupage d’intervalle peuvent
rendre la résolution de formules trés difficile. De plusxt&nsion par changement de
certains théorémes de base est difficile.

Suivre le systéme de preuve cette solution semble la plus prometteuse, au vu du nombre
d’'assistants de preuve existants actuellement. Dans ld’'gagplongement Iéger, I'in-
convénient est I'obligation d’adapter le systéme de preéuna nouveau fonctionnement
(avec des séquents). Dans le cas d’'un plongement |égerséaanioeuvre pose moins de
difficultés, mais les bibliothéques résultantes ne béméfiglus des tactiques et optimi-
sations dédiées congues pour I'assistant de preuve.

5.2.2 Choix retenus

D’apres les exemples que nous avons décrit ci-avant, leks dagisés ou a destination de
la vérification de modéle ne nous sont que de peu d'utilitésquiils se limitent a certaines
classes de formules de DC, alors que nous n’avons aapuiori & ce niveau.

Il reste donc a choisir parmi les possibilités offertes pardssistants de preuve : une mise
en oeuvre qui suit la sémantique permettrait d’obtenir phpsdement un outil, au prix de son
efficacité (voir section 5.2.1.0). En effet, la base des tdew de DC étant le découpage d’in-
tervalles, celui-ci est défini sémantiquement par I'udifisn d’'une quantification existentielle :
un découpage d’intervalle suppose I'existence d’un norfdmepris dans I'intervalle de temps
considéré) pour lequel la formule est valide. Or les quaatifiurs existentiels sont souvent
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source de difficultés pour les assistants de preuve, pulisgur est difficile de trouver avec

quelle valeur instancier ladite variable existentielle. ilevanche, la disponibilité d’'une mise
en oeuvre de DC qui suit la sémantique permet d’en déduirgsteéme de preuve, ou tout au
moins quelques axiomes et théoremes usuels.

Outre suivre la sémantique, I'autre approche possiblesgjtile systéme de preuve, serait
plus efficace, mais nécessiterait d’effectuer quelquegtatians au systéme de preuve originel.
En effet, le systeme de preuve de DC ne prend pas en comptédesrgs, alors que c’est le
cas de la plupart des assistants de preuve d’ordre supédriegonvénient, pour I'implémen-
tation existante avec Isabelle/HOL, est de devoir redéting bibliotheque pour des théories
répandues (premier ordre, arithmétique des réels) sang@rréutilisé d’existantes. Ceci fait
d’ailleurs qu’il n’est pas possible de profiter de théoremesle tactiques puissantes déja exis-
tantes sur ces mémes théories.

Des criteres pratiques entrent également en ligne de cartiptril le plus abouti, basé sur
Isabelle/HOL, n’est plus maintenu, et n’est pas utilisablec des versions récentes d’lsabelle.
Un outil similaire, qui base DC sur SIL [Ras02], a vu le jouy & peu, et nous n’avons pu con-
sidérer a I'époque son utilisation pour la preuve de théesde DC. Néanmoins, comme SIL
est une version de ITL qui supprime certaines contraintgsyslisation dans un cadre ITL/DC
est envisageable, en rajoutant certaines contraintesuaates (le point de découpage d’inter-
valle dans SIL n’est plus forcément au milieu, mais peut@ever au-dela, en particulier).

De plus, nous avons déja utilisé un assistant de preuve dacedre d’'un outil pour le
développement de projets B. Cet outil s’appelle B/PhoX gtdartie du projet BRILLANT
[CPR™05]. L'assistant de preuve PhoX est initialement basé slmmbda-calcul (AF2), ce qui
le dote de caractéristiques proches de celles de Coq. Lanéressante est la possibilité de
raisonnement a l'ordre supérieur. Ainsi les travaux quien@sdans un contexte suffisamment
générique dans Coq peuvent étre adaptés a PhoX, et viae-vers

Récapitulons :

— En suivant la sémantique de DC, nous obtiendrions un cetilgfficace

— Suivre le systéme de preuve est plus prometteur, mais égaatibns a opérer nous oblig-
eraient a redéfinir également des bibliotheques pour desitidis triviales car déja ex-
istantes (logique du premier ordre, arithmétique des)éels

— L'outil le plus abouti, en Isabelle/HOL, n’est (n’étaitus maintenu

— PhoX, un assistant de preuve au formalisme proche de Catgjasutilisé par ailleurs en
tant que prouveur d’obligations de machines B.

Pour toutes ces raisons, nous proposons d'utiliser I'asgisle preuve Coq, qui dispose de
bibliotheques trés fournies sur le premier ordre et suithiarétique des réels. L'implémentation
du calcul des durées que nous proposons sera un plongementé qui signifie que le travail
est divisé en deux temps : adapter le systeme de preuve de DQ@pd reste correct dans
le moteur d’inférence de Coq (qui, comme Isabelle/HOL, famne avec des séquents), et la
mise en oeuvre proprement dite.
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5.3 Cog, une mise en oeuvre du calcul des constructions in-
ductives

Cette section présente, sans trop la détailler, la théaritaguelle est basée Coq, puis les
propriétés de I'outil pertinentes pour nos besoins d’imm@étation.

5.3.1 Le calcul des constructions inductives

Le CCI (calcul des constructions inductives) est un syst@gigue constitué du calcul des
constructions, étendu par la possibilité d’exprimer dgesyinductifs. Intéressons-nous dans
un premier temps au simple calcul des constructions. llitstign lambda-calcul qui permet
d’exprimer :

— Les types dépendants. lls permettent par exemple de reeddks types qui dépendent
d’'un terme. Par exemple, le type des tableaux de tailpeut étre modélisé de cette
maniéere

— Les constructions de types. Elles permettent de constdgs types plus complexes a
partir des types de base. Elles rendent possibles d’expde types plus complexes
(des listes de listes d’entiers, par exemple)

— Les types polymorphes. lls permettent de paramétrer pestgar des sortes, ce qui rend
ces mémes types indépendants d’autres types sous-jdteptymettent d’exprimer des
propriétés générales sur des prédicats ou des fonctiomsyfeaine fonction qui associe
a un type sa fonction identité, ou une propriété sur les ebkenal’entiers, par exemple)

En se restreignant a deux univers (les types et les soriéi§yedtes combinaisons de ces
trois constructions abstraites forment différents systingiques : Ia\1-calcul, le systéme
F,... Ces systéemes forment le systéeme du cube [Bar92], ereftydr Le lambda-calcul sim-
plement typé\_,) est le formalisme de départ. Le calcul des constructidh®st obtenu en
rajoutant a ce dernier les trois extensions du typage qitiésshaut. Il est décrit plus en détail
dans [Cog85, CH85, CH87, CH388].

Fo AC
/ /
A AT12 — . Types dépendants
Vs . Constructeurs de types
AW ———— AMw . Types polymorphes
/ /
A Al

FIG. 5.1 — Le systéme du cube de Barendregt
Le calcul des constructions peut également exprimer nothfenctions mathématiques,
puisque I'ordre supérieur permet d’exprimer des notiongderrence. Cependant, cette maniere
de représenter est peu efficace pour deux raisons :
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— Les calculs ne peuvent pas exploiter une forme d’induétigénériques sur les termes

pour étre plus efficaces

— Utiliser I'ordre supérieur plutét que des schémas de réoge rend difficile la manipu-

lation du systéme logique obtenu
Donc le calcul des constructions a été étendu en CCl [CPMROJeffet il existait déja une
extension de la théorie des types simples : la théorie des typ Martin-L6f. Elle étend celle-ci
avec les axiomes suivants :

— Un schéma d’axiomes sur les propositions : il permet de l@repun terme par un autre

dans une proposition s’ils sont égaux

— Un schéma d’axiomes pour la récurrence sur les entiersaisitu

— Les axiomes de Peano
Cette extension dispose de regles de réduction pour celeffleacement les termes définis
inductivement (ici, les entiers naturels). Le calcul desstauctions a été étendu en CCI de
maniere presque similaire. Seulement, les regles sur pestgt les sortes du calcul des con-
structions permettaient d’aller plus loin que les seulseeminaturels. Par conséquent, le CCI
est une extension du calcul des constructions, avec un mséoade définitions inductives des
types (sur les termes, les propositions, ainsi qu'a I'osingérieur). Ce mécanisme définit im-
plicitement les schémas d’axiomes de récurrence pour fEstgéfinis inductivement, que le
systéme de réduction peut utiliser pour calculer efficacerser les termes.

Toutes ces propriétés font du CCl, et par extension, de Qoeutil idéal pour pouvoir
implanter et raisonner sur tout systeme défini par réglegétences, en particulier si des calculs
sont impliqués. Nous illustrons dans la section suivarg@tepriétés qui nous intéressent pour
la mise en oeuvre de DC dans Coq.

5.3.2 Propriétés de I'outil

Exprimons tout d’abord quelques-unes des caractérigidqaddC, pour ensuite déterminer
en quoi Coq est adapté par rapport a ces caractéristiques.

Premier ordre : DC est basé sur la logique classique, donc est du premiee.otary est
basé sur une logique constructiviste, mais permet de nagsa@n logique classique en rajoutant
simplement I'axiome du tiers-exclu. Ainsi dans le cadrendflongement superficiel, il n’est
pas besoin de recréer tout ce pan de la logique.

Définitions inductives :  Les formules, termes et états de DC sont définis inductivemén
est alors possible d'implanter exactement ces définitiorGag dans le cadre d’un plongement
profond.

De plus les conditions de bord sur les axiomes (par exempigit#ité de certaines for-
mules) ou sur les regles d’'inférence (I'absence d’opératguendent nécessaire la possibilité
de parcourir la structure. Selon le type de plongement, peld étre fait a I'aide de prédicats
définis inductivement, ou a I'aide de fonctions qui analysastructure des formules.

Nombres réels : Bien qu'il soit possible d’utiliser comme domaine numégqour DC celui
des entiers, le domaine des nombres réels est plus intéteBaales nombres réels il est possi-
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ble d’exploiter toute la notion de continuité autorisée P&x. Il se trouve que Cog possede une
librairie particulierement fournie et compléte sur les toes réels : il s’agit donc encore d’'un
des pans de la définition du calcul des durées qu’il devieriiénde recréer.

Grammaire et syntaxe : D’un point de vue strictement syntaxique, DC est assezquait,
puisqu’il dispose de connecteurs logiques en double : lesponr les formules logiques, les
autres pour les formules d’état. Il y a d'ailleurs une relatentre ces derniéres et la logique
propositionnelle, cette relation étant illustrée par us adomes de DC (noté DCAG). De plus,
comme toute logique temporelle, il est d'usage d’avoir uagtion particuliére pour certains
connecteurs complexes définis a partir de la logique de bagé&oujours”), < (“fatalement”),

~ (“jusqu’a ce que”).

Coq permet, grace a des possibilités de (re)définitionsagiques, d’associer des nota-
tions particulieres a certains termes. Les premieresomgsles bibliotheques de support de DC
étaient implémentées en utilisant la version 7.3 de Cogs iheaidernieres utilisent la version
8.0. Comme dans cette derniére version la maniére d’'intredle nouvelles notations a été
revue, les redéfinitions syntaxiques sont encore plusesl&i plus simples a spécifier.

5.4 Implémentation : problemes et solutions

Nous avons donc choisi d'implémenter DC sur le mode d’un gionent Iéger dans Coqg.
Cela signifie que, dans l'idéal, seuls auront a étre ajoe@sdnnecteurs spécifiques a DC, i.e.
¢, —, [et les états. Cette implémentation se fera dans le cadreiblesth®ques du premier
ordre de Coq.

54.1 Intérét

Les problemes décrits en section 5.2.1 concernant I'imeféation de DC en Isabelle lais-
sent a penser qu'une adaptation de DC sera nécessaire psystame d’inférence utilisant la
notion de séquents. Pour ce plongement Iéger, nous pantigmsntipe qu’il faut modifier Coq
le moins possibl¥, et plutdt adapter DC & celui-ci.

Pourquoi vouloir apporter le moins de changements a Coq Pdigsns en sont théoriques
et pratiques :

Théoriques

— Une des regles d’inférence du systéme de preuve de DC canleegénéralisation d’'une
variable : or la généralisation en Coqg est I'un des mécarisorelamentaux. Vouloir le
modifier directement reviendrait a modifier profondémermidieul des constructions.

— Laxiome d’égalité devrait aussi étre modifié, or celyi-dans Coq, est une définition
inductive de I'égalité de Leibniz. La technique (préseméeHeilmann [Hei99]) donne
une hypothese supplémentaire pour I'application d’un laocgment dans le cadre d’'une
égalité. Or les définitions inductives, en Coq, requiérantécroissance de leur argument.

13Méme si la disponibilité du code source de Coq nous laissedoes de choix et de libertés & ce niveau
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La version de 'égalité de Coq ne pourrait donc pas accuedlie hypothése supplémen-
taire.

Pratiques

— Parallélement a la raison théorique sur la généralisaiopratique cela revient a inter-
venir directement sur le programme source de Coq. Une teieviention est bien trop
complexe a réaliser dans le cadre de la simple implémentdtime logique.

— Siréellement nous reprenions I'axiome de I'égalité padit pnctionne dans le cadre de
DC, il nous faudrait réimplémenter un trés grand pan desdbitdques de Coq. En effet,
la bibliotheque de théoremes sur les réels ne pourrait pasusage d’une telle définition
de I'égalité. Donc cela reviendrait & suivre I'approche dglidann [Hei99], et nous n'y
gagnerions rien.

— Enfin, un plongement léger permet de bénéficier des opfiimisadéja apportées au mo-
teur de Coqg pour la résolution de formules du premier orduésue que c’est dans cet
univers que la plupart des bibliotheques sont définies).

Avec toutes ces raisons a I'esprit, nous résumons dans mmgreemps les difficultés d’im-

plémentation auxquelles nous avons dQ faire face, puisagquls celles-ci en introduisant les
solutions que nous avons apportées.

5.4.2 Description

Les difficultés d'implémentation tiennent principalemare qu’une mise en oeuvre directe
du systéme de preuve peut rendre le systeme complet incohErmmplémentation de DC en
Isabelle, présentée en section 5.2.1, illustre bien cel¢gmmad Pour ce qui nous concerne ici,
changer les régles de fonctionnement de Coq est hors deiauesbute intervention a ce
niveau nécessite de revérifier la cohérence du systeme darensemble. Cela n’apporterait
rien de plus que la mise en oeuvre de DC en Isabelle/HOL. Lielgmmee principal est donc ici
pour nous d’adapter le systeme de preuve de DC a (la bibtjothdu premier ordre de) Coq.

Notre argumentation se divisera selon les points qui hotpases probleme. Ces points
correspondent globalement a chacune des regles d'infre@mcsysteme de preuve de DC,
avec en plus les hypothéses implicites posées par la vasaiiciale. Beaucoup des contre-
exemples montrant la fausseté de certaines implémergatiives proviennent de Heilmann
[Hei99]. Apres avoir présenté les problémes cas par cas sblations que nous avons choisies,
nous présenterons le systéme de preuve résultant, ainki gueuve de correction de celui-ci.

La variable spéciale/

D’apres la syntaxe de DC [HZ04],est une variable spéciale (puisqu’elle est intégrée a la
syntaxe) représentant la longueur de l'intervalle coutlaampremiére idée qui vient est donc de
la représenter telle quelle en Coq :

Parameter | : R.

Cette définition signifie queest une variable réelle. Le probléme est que cette défimton
fonctionne pas. Dans un systeme avec séquents, I'égalité@dec une valeur fait que I'on est
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tenté de remplacétpar la valeur avec laquelle elle est identifiée. Pour repeehexemple de
Heilmann [Hei99] sur ce sujet :

(=3F1=1"1=2
(=3F3=1"3=2

La prémisse montre qu’on I'on peut découper un intervall@ dmités de temps en deux
intervalles, 'un de une seconde et le suivant de deux sesohae résultat de cette déduction
montre une conclusion fausse, puisque le découpage de kenwalles faux est un intervalle
faux. Donc cette regle est incohérente avec DC, puisqu'auarait pas d( pouvoir remplacér
par sa valeur.

La proposition de Heilmann [Hei99] a ce niveau est de rajouhe hypothese a la regle de
substitution (qui découle de 'égalité de deux termes), mensuit :

O(a=b),P(a) - P(b)

avecP un prédicat. Intuitivement, I'idée fonctionne, puisquieypothése supplémentaire
O(a = b) garantit que les deux termes seront égaux sur tout I'inlerde temps considéré.
Ainsi la déduction erronée faite précédemment n’est plissipte. Cependant, dans notre cas,
cette modification de I'égalité est autrement plus diffidila définition de I'égalité de Coq est
la suivante :

Inductive eq (A:Type) (x:A) : A -> Prop :=
refl_equal : x = x >A
where "x =y > A" ;= (@eq A X y) : type_scope.

C’est-a-dire que I'égalité est définie comme étant le plag peedicat réflexif. On retrouve
la définition de I'égalité de Leibniz dans le schéma d’axiqroar les preuves inductives généré
par Coq pour cette définition. En d’autres termes, I'égakitidéfinie minimalement, et I'égalité
propositionnelle en est une conséquence. Or cela nous pasiéme pour une implémentation
en Coq, puisque I'ajout d’'une hypothese de la fofi{a = b) induit deux difficultés :

— Cette définition n’est plus minimale

— Parallélement, Coq interdit les définitions inductivestdes arguments croissent : ajouter

une hypothese a cette définition serait donc rejeté
Enfin, comme nous I'avons déja indiqué, redéfinir I'égaliédrait caducs la plupart des théoremes
sur les réels, ce qui obligerait & redéfinir ceux-ci. Donoolaition de Heilmann [Hei99] n’est
clairement pas viable dans notre cas. Nous proposons densalution plus adaptée a l'intu-
ition de la longueur d’un intervalle.

Celle-ci est en fait dépendante du contexte de la formuleldat du découpage d’inter-
valle ™), ce qui, justement, fait de DC une logique modale. Doncaig’en fait d’un prédicat
dépendant de". Notre idée est de rendre sa prédicativité an en faisant un prédicat comme
les autres, et en spécifiant ses propriétés une a une. Corstagiilde représenter la longueur
d’intervalle, ses propriétés se bornent en fait a étre coengaec d’autres valeurs. Donc nous
proposons de représentgpar deux prédicats :

Parameter length_eq : R -> Prop.
Parameter length_It : R -> Prop.
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ou length _eq (resp.length _It ) est le prédicat représentant I'égalité (resp. l'infétéor
stricte) de la longueur de l'intervalle avec une valeur. besres prédicats de différence, et
d’inégalité, peuvent étre définis a partir de ceux-la. G&cette définition, nous sommes cer-
tains d’éviter les effets indésirables d’'une définitionglviale de I'égalité. En effet, comme
désormais nous devons expliciter les propriétés de cescptédnous redevenons maitres de
celles-ci.

A partir de ces deux définitions, nous pouvons définir leseatitréquations mettant en jeu
la longueur d’intervalle :

Definition length_le (x:R):=(length_eq x) V (length_It x ).
Definition length_gt (x:R):=~(length_le x).
Definition length_ge (x:R):=(length_eq x) V (length_gt x )-

Cette définition des autres prédicats de relation permételor immédiatement un théoreme
de totalité pour la durée d’intervalle :

Theorem total_length:forall x:R, I<x V I=x V I>x.

Il suffit de remarquer que la définition de> x est la négation dé < xV ¢ = x. Notons
€également ici que les notations prédicatives sont cach@es @qux redéfinitions syntaxiques
permises par Coq. Ainsi, par exemple; x correspond en fait @ength  _It X)

Il nous faut également une axiomatique permettant de mettnelation la durée d’inter-
valle, et le domaine des réels. Suivent quelques exempdasodies :

Axiom length_eq_Rgt:forall x y:R,|=x -> x>y -> I>y.
Axiom length_gt_length_It:forall x y:R,I>x -> Iy -> x<y.

La bibliothéque Coq contient tous les axiomes nécessainesi, que des théorémes utiles
pour que la véritable nature prédicative €lgoit transparente a I'utilisateur. Néanmoins, ces
axiomes ne sont pas suffisants. En effet, nous avons désoantiigposition une axiomatique
de la longueur d’intervalle. Cependant cette axiomatiiteapparaitre une possibilité que la
longueur d’intervalle ne puisse pas étre représentée cammeonstante exprimée en Cog.

La raison pour laquelle ce probleme n’arrivait pas dansglémentation de DC en Isabelle,
est quel était une variable spéciale définie comme apparten@tkt le fait d’étre membre
d’'une classe en théorie des types, garantit automatiqudimestence. Ainsi, toute implémen-
tation qui fait de/ un membre des réels permet de prouver facilement le théofgme- x. Il
suffit pour cela de choisir pour? lui-méme, et d'utiliser 'axiome de I'égalité.

Pour notre implémentation prédicative de la longueur diivudlle, ce n’est plus possible.
L'axiome ¢ > 0 permet effectivement de prouver gé@’est pas I'infini négatif, mais il n’est
pas possible de prouver gden’est pas infini positif. Nous sommes donc obligés de rajoute
un axiome nous garantissant que la longueur d’un interealiéorcément une valeur réelle at-
teignable. Donc le théoréenmix, ¢ = x devient un axiome dans notre implémentation. Ce nouvel
axiome nous permet alors de profiter des propriétés du norébleorrespondant &lorsque
sa valeur n’est pas spécifiée dans un théoreme.

Notation: Bien que dans la suite nous ne considérerons que cette iraptétion prédicative
pour lalongueur d’intervalle, nous noterais(i.e. la variable indicée par le prédicat de relation
représenté) le prédicat correspondani.
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Regle d'inférence : monotonie

SoientP, Q,Rdes propositions, la regle de monotonie gauche est déerierdaniere suiv-
ante :

P=0Q
P R=Q R

avec la regle symétrique pour la monotonie droite. Comme lgonécessitation, notre dis-
cours se limitera a une seule des deux regles de monotorsgueudes conclusions sont iden-
tiques a la symétrie pres.

Remarquons tout d’abord que I'ajout naif d’hypothéeses pédiavoir une déduction fausse :

(=2H/=1=/(=33
(=2H(=1"4=1=/¢=33/¢=1
La prémisse est valide (implication entre deux propos#ifausses), mais la conclusion est
fausse. Comment pouvons-nous alors éviter ce probléme dla que nous voulons définir
aura la forme :

M+ X(P,Q)
- P R=Q R

avecX(P,Q) une certaine formule mettant en jBLet Q. Il se trouve que I'implication de
Coqg implémente lenodus ponena plusieurs ordres (termes de type Set, Prop, Type). Il est
donc envisageable de profiter de cela, pour définir un axiamauga le méme effet :

rN-X(PQ) FX(PQ = (P R=Q R
’FP R=Q R

Il nous reste donc a définir & quoi correspof(P, Q). La réponse nous est en fait déja
fournie par Heilmann [Hei99] X(P, Q) = O(P =- Q). Donc I'axiome que nous devons implé-
menter dans Coq sera:

Axiom monotony_left :

forall p q : Prop, I(p -> q) ->
forall r : Prop, chop p r -> chop q .

Regle d'inférence : nécessitation

SoientP,Q deux propositions, la regle de nécessitation gauche estel@ar Hansen et
Zhou [HZ04] de la maniére suivante :

R
~(=P7Q)
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J

~P Q)
R (= (~P~Q)))
R™(-P™Q))

true ™ (-~ P"true))
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FIG. 5.2 — Un théoréme est vrai pour tous ses sous-intervalles

avec la régle symeétrique pour la nécessitation droite. Mous limiterons & la nécessitation
gauche puisque les arguments que nous développons iciguitadbles a la symétrie pres.

Cette régle nous indique que tout théorédu systéme de preuve ne peut devenir faux
sur aucun sous-intervalle gauche de l'intervalle comptetrant. Cette régle est importante,
puisqu’elle permet d’obtenir laégle de déductiomle la logique d’intervalle (et de DC par
extension). Soit une propositiéh appliquons-lui la nécessitation gauche et droite, endigLe.

Donc la figure 5.2 nous indique que tout théoreme de la logdjuervalle devient au-
tomatiqguement vrai pour tous ses sous-intervalles (nooissagmis I'étape ou nous éliminons
la double négation, il suffit pour cela de se référer a la logicjassique).

Remarguons cependant que cette déduction n’est valideajae pous n’avons pas d’hy-

pothéeses supplémentaires. En effet, supposons que nonssiéfis comme regle de nécessi-
tation la regle d’inférence suivante :

r-p
re-(-pPQ

Alors il devient facile de dériver une preuve fausse de lmfor

-2+ /0.1
(=2 F = (= (£-1)7Q)
- = (l<17Q)

Cette dérivation signifierait que sur un intervalle de 2 s€es on ne peut pas trouver de
sous-intervalle gauche de moins d’une seconde. Donc gjla iritiale est vraie (un intervalle
de 2 secondes est plus long qu’une seconde), la concludifausse. Ce contre-exemple montre
que la nécessitation ne doit pas étre modélisée naivemsnul® d’autres hypothéses entrent
en jeu.

La solution proposée par Heilmann [Hei99] est une régle dertae :

°rp
r - op

ou ™ sont les formules d€ préfixées pafl. Cette solution n’est pas envisageable pour
nous, puisque nous n’avons pas le contrlealgesles hypotheses locales d’'une preuve. Par
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exemple, supposons que nous mettions cette regle sous dtamiemes utilisant la simple im-
plication!4: (OP = Q) = (P = OQ). Si nous choisissorR = true, nous pouvons dériver une
déductiondé_1+ 0O(¢_1), ce qui est faux. Sachant que nous ne pouvons pas intervestted
ment sur les tactiques de base de Coq, comment pouvons-eosi®btenir le comportement
désiré de la nécessitation? Observons un instant la regheckessitation telle qu’elle existe
dans d’autres logiques. Elle a souvent la forme :

P
aoP

C’est-a-dire que tout théoréme de la logique est forcénmamntout le tempsC’est également ce

gu'’il se passe dans le cas de IL : la regle de nécessitation des$t qu’une forme compatible

avec™ de la régle indiquée ci-dessus. De plus, nous avons égaldéesethéoremes suivants :

OP = P et P = OP. Nous pouvons donc observer une sorte de «gradation» dessapae

des formules selon leur définition d’intervalle : respestient pour tout sous-intervalle, sans

information d’intervalle, pour un sous-intervalle donné.

Cette notion de gradation est par ailleurs utilisée danstba logiques modales (par exem-
ple pour I'encodage de la logique S5[LL32] par de Wind[dWOE]le est présente également
dans IL. La régle de nécessitation présente dans le systemeedves de IL sert donc deux
buts :

— créer un pont entre les théorémes hors nécessitatiors, gtderémes soumis a la néces-

sitation

— donner la relation entre la notion de nécessitation, leujgage d’intervalles et les théoremes

de la logique

Le deuxiéme point est implicite tant dans le systeme de greue dans ses encodages,
puisqued est a chaque fois défini en termes de découpage d’intervalien revanche, le pre-
mier point est plus délicat puisque notre contrainte d’élage ne nous permet pas de redéfinir
les tactiques de Coq. Des lors, la solution est de rétahlissmémes ce pont entre les théorémes
«normaux » et les théoremes de formules nécessitées.

Notre encodage de la regle de nécessitation passe pardesesxsur lesquels celle-ci a une
influence. Il s’agit de faire passer les axiomes a la né@gsit (ainsi nous « court-circuitons »
la régle d’'inférence de nécessitation) et de fournir un mqgyeur raisonner sur les formules
nécessitées (i.e. valables pour tout sous-intervallerdpge

En pratique, tous les axiomes de la logique d’intervallet g@ssés a la nécessité. De la
méme maniere, pour les connecteurs logiques déja définix @e Coq), il faut également
rajouter les théoremes mais cette fois valables pour taug-sdervalle. Enfin, nous devons
toujours étre capable de :

— Faire le pont entre les formules nécessitées et les fosmdemales. Pour cela nous

rajoutons un axiomeP = P.
— Raisonner sur des formules nécessitées. Pour cela nousorsg un axiome qui porte le
Modus Ponens au niveau des formules nécessitéés = Q) = OP = 0OQ.

Ces deux axiomes sont des théoremes dans d’autres misesvea déL. Pour résumer, la
mise en oeuvre de la regle de nécessitation dans notre phamgéeger consiste en :

— L’ajout de deux axiomes faisant le lien entre les formul@snales et les formules tout le

temps vraiest- OP = P et O(P= Q) = OP = 0Q

14précisons ici que le passage de la déduction & I'implicatstren général faux
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— Une implémentation particuliere des axiomes de la logique
— Les axiomes de IL (et, plus loin, de DC) sont implémentés sadormenécessitée
i.e. ils sont pris comme vrais pour tout sous-intervalles Bg&iomes classiques de IL
peuvent étre déduits de ceux-la par I'un des deux axiomeés aul-dessus
— Les axiomes déja présents sont augmentés par leur verdaassitée. SP est un
axiome de Coq, alors nous ajoutons 'axiomie.

Un dernier probléme subsiste : lorsque nous parlons demaside Coq, de quels axiomes
s’agit-il en fait? Les connecteurs logiques de Coq ne somtgéinis par une liste de proposi-
tions bien précises reprenant par exemple les axiomes tertpour la logique classique. lls
sont en fait définisnductivementet des schémas d’axiomes sont générés par Coq a partir de
cette définition inductive. Pour chaque définition induefaite en Coq, trois schémas d’axiome
sont générés : chacun d’entre eux définit le schéma d’axiciméudtion sur une sorte de Coq
(Set, Prop ouType).

Ce qui nous intéresse donc ici, c’est de faire passer powuehaonnecteur logique son
schéma d’axiome sWrrop a la nécessité. Par exemple, le connecteur logique de adigon
est défini de la fagcon suivante :

Inductive and (A B:Prop) : Prop :=
conj: A>B->ANB
where "A \ B" := (and A B) : type_scope.

De cette définition, Coq génére les trois schémas d’axiomes :

and_ind : forall A B P : Prop,
A->B->P)>ANB->P

and_rec : forall (A B : Prop) (P : Set),
A->B->P)>ANB->P

and_rect : forall (A B : Prop) (P : Type),
A>B->P)>ANB->P

Ici c’est le schéma d’axiomend _ind qui nous intéresse, puisque c’est lui qui définit la
conjonction sur le typ@rop . Nous devons donc définir pour ce schéma d’axiomed'ditmi-
nation) et 'axiomeA— > B— > A/ B (dit d’introduction), définir les axiomes correspondants,
passeés a la nécessité :

Axiom always_conj :
forall p q:Prop, [I(p > q -> p A Q).

Axiom always_and_ind :
forall p q r:Prop, [J((p > q->r1) ->p A q->1).

Des axiomes similaires doivent étre introduits pour chaapieme utilisé dans le systeme
de preuve de DC : connecteurs de la logique classique, @thi&yue sur les réels.

Au vu de cette contrainte, la question se pose : dans ce adaét gue compléter chaque
axiome avec la version nécessitée manquante, créer unguea€oq dédiée n’aurait-il pas
été plus intéressant ? En supposant que nous soyons capfibbtisement d’écrire la tactique
en question (qui requerrait I'intervention d’un programemeOCaml, comme pour les autres
tactiques), cette tactique risquerait d’avoir des effetbord néfastes :
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— Elle fonctionnerait pour tout axiome ou théoréme utilig&ompris ceux de nouvelles
théories introduites par I'utilisateur. Considérons paraples les axiomes sur les listes :
avec une telle tactique, les axiomes nécessités deviemtidisponibles. Or, qu’est-ce
qui nous indique que ces axiomes nécessités sont voulud'datension théorique de
I'utilisateur ? Le danger ici est donc de potentiellememidre une extension théorique
incohérente en pratique.

— Comment cette tactique se comporterait-elle avec leggutiotamment les tactiques a
visée automatique ? Bien qu’il n’y ait pas de réponse clagette question, les scénarios
de mauvais comportement existent : par exemple la tactigueédessitation pourrait
retirer trop t6t la nécessite, et rendrait le théoreme irsibbes a prouver.

Ces deux derniéres exemples indiquent que notre solutioresy de rajouter les versions

nécessitées des axiomes, et I'approche la plus prudentneblable. La prochaine section
traite des regles d’instanciation et de généralisation.

Régles d’'inférence : instanciation et généralisation

Les regles concernant les quantificateurs, dans le systemedve de DC, agissent sur des
valeurs du domaine numérique sur lequel est basé le systesmgit donc du domaine des
nombres réels, usuellement.

Généralisation : Laregle de généralisation de DC est :

P(X)
Vx.P(X)

Cette regle correspond a la regle que I'on a I'habitude d®uger en logique classique. La
particularité qui nous la fait citer ici, c’est son nom : galisation. En effet si nous lisons dans
le sens prémisse-conclusion, nous voyons que la vanapéesse a la généralisation. En Coq,
soit un typeR, la régle similaire est la suivante :

x:RF P(x)
= vx:RP(x)

intro

est plutdt appelée une régle d’introduction, puisque ldabée x estintroduite dans les hy-
pothéses pendant le déroulement de la preuve. En effet, gie€@reuves s’écrivent plutot
de la conclusion (a prouver) vers les prémisses (qui a leurdoivent étre prouvés). C'est la
différence entre I'approcheottom-updu systéeme de preuve de DC, qui va des axiomes vers les
théoremes, et 'approchep-downde Coq, qui va des théorémes a prouver vers les axiomes a
partir desquels la preuve est dérivée.

Cette remarque était nécessaire pour éviter le contreseyereux qui peut arriver lorsque
l'instanciation de DC sera traitée. Comme nous le voyontejagres, celle-ci aura le nom
opposé en Cog.
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Instanciation La regle d’instanciation (abrégée €mpour "quantification") de DC est en fait
un schéma d’axiome :

sit est libre poux dansP(x) et

Vx.P(x) = P(t) out estrigide
ou P(x) ne contient pas de

La regle de Coq correspondante, qui est lue dans I'autre agymur nongeneralize . Si
nous adaptons I'exemple du manuel de référence de Coq,léaadaforme :

X, yeNF VneN,n>0
X, yeNF x+y>0

generalize

La question que nous nous posons donc est la suivante : aetigue, sans aucune modi-
fication, est-elle compatible avec les autres adaptatioasiqus avons faites ? Penchons-nous
un instant sur la raison d’étre de la condition d’utilisatate la regle d’instanciation. Elle existe
pour éviter des déductions de la forme :

VXA =X"0=X=/0=2X
=0 V=0=0=2

La prémisse est correcte (la concaténation de deux intesvde méme longueur est un
intervalle de longueur double) et la conclusion est fauésst égal a deux fois lui-méme, ce
qui n’est valide que st vaut 0). La condition de bord permet donc d’éviter de rengiae
qui était pensé étnagide par un terme flexible. Dans I'exempbeétait pensé comme étant une
valeur référence rigide a laquellétait mesuré. Remplacripar ¢ était donc un contresens.

Or nous avons codéprédicativement : la fausse déduction de la forme indiqué® fpaut
n'est plus possible, puisquene peut plus étre remplacé directement fpaviais cela suffit-il
pour nous garantir que d’'autres déductions fallacieusesisgpossibles ? Observons plus at-
tentivement la condition de bord du schéma d’axiome d’msttion de IL : la formule doit
étre ou bien exempte de découpage d’intervalle, ou biemreetenstancié doit étre rigide (nous
faisons abstraction des problemes de capture de visjlpliiéqu’ils sont traités automatique-
ment par Coq). Cela signifie qu'une instanciation « dangareuse fait sur une formule con-
tenant plusieurs intervalles, avec un terme flexible. Celaa but d’éviter la « capture » par les
contextes locaux de la portée réelle du terme flexible gil@ithent défini dans un contexte plus
global. Autrement dit, cette condition de bord particudiest le dual temporel de la condition
de bord habituelle de 'instanciation classique : de la mérariere que la condition de bord sur
la liberté d’'une variable permet son instanciation en é@visa capture par un quantificateur, les
conditions de bord pour I'instanciation des termes pemnétiussi I'instanciation, en évitant la
capture par un contexte local.

La solution de Heilmann [Hei99] est de remplacer I'axiomégdilité par une version qui
passe au contexte local, en obligeant les valeurs égalé&ragour tout sous-intervallécf
section 5.4.2.0). Donc cette solution, plutét que d’éJdarapture d’'une variable flexible par un
contexte local, s'assure plutét que la variable consersggsepriétés pour tout sous-intervalle,
donc y compris pour un sous-intervalle particulier.
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Notre solution est plutét de ne rien spécifier : en effet, ppuune variable soit «dange-
reuse », il faut qu’elle soit flexible, c’est-a-dire qu’etleit étre au final la représentation d’'une
fraction de/, méme si cette fraction change selon les sous-intervaltegik. Or/, dans notre
implémentation, n’existe plus en tant que quantité : eltadesenue un prédicat. Il n’est donc
plus possible d’instancier une variabd@ar/ ou une fraction de celle-ci.

En conclusion, les régles d’instanciation et de génétaisale Coq ne sont aucunement
modifiées dans notre implémentation. Les prochaines sedtiaitent des ajouts pour passer de
la logigue d’intervalle au calcul des durées.

Axiomes de DC

La partie difficile de la mise en oeuvre reste la partie quiceone la logique d’intervalle.
En effet, le calcul des durées ne fait pas d’hypothéses dagique d’intervalle sur laquelle il
se base : il existe des versions du calcul des durées basdadamyique de voisinage (Neigh-
bourhood logic, voir I'article de Pilegaard [PHSO03]) et futogique d’intervalle signée (voir la
these de Rasmussen [Ras02]). La seule réelle difficultélpanise en oeuvre de DC sera donc
'adaptation aux changements apportés a la logique dtialier Nous nous bornerons donc ici
a la description de ces changements particuliers.

Plusieurs axiomes deC* mettent en relation d’égalité la longueur d’intervallet la durée
d’'un état, par exemplet: ¢ = [1. La durée d’état est donc un terme intrinséquement flexible
L'erreur serait donc de I'implanter comme une fonction deuas réelles, de la méme facon
gue l'erreur naive était d'implantércomme une variable réelle. Les modifications apportées a
I'opérateur de durée d’étdiseront donc du méme type que celle apportéesrius rendong
prédicatif, et définissons un ordre sur celui-ci comme n@w®hs fait pour :

Inductive DCState : Set :=
| SZero : DCState
| SOne : DCState
| SOr . DCState -> DCState -> DCState
| SNot : DCState -> DCState

Parameter duration_eq:DCState -> R -> Prop.
Parameter duration_It:DCState -> R -> Prop.

Notation "# s #= x".=(duration_eq s X)
(at level 0, no associativity).

Notation "# s #< Xx":=(duration_It s x)
(at level 0, no associativity).

Supposons que nous ayions choisi une représentation nalveg pdans ce cas une fausse
dérivation comme il pouvait étre fait avec le schéma d’insiation aurait été possible. Donc,
avec cette définition, 'axiome 1 = ¢ devient dans notre implémentation :

VX € R,/:(l,x) S l-X

146



5.4. Implémentation : problemes et solutions

Cette formule signifie qu'’il est équivalent de dire que Eintalle dure un certain temps, et
que I'événement qui est tout le temps vrai dure tout ce telrgpgersion Coq de cet axiome est
la suivante :

Axiom DCA2 : forall (x:R), [J(#1#= x <-> |=x).

Comme les codages deet [ ne peuvent plus étre mis en relation directe, nous devons
passer par une valeur intermédiaire. Les adaptations dresaaxiomes sont similaires. Egale-
ment, nous devons passer I'axiome a la nécessitgour les raisons invoquées au sujet de la
nécessitation.

Regles d’inférence de DC

Les changements des regles d’inférence pour la durée si'sbat encore plus minimes.
Nous pouvons nous servir directementrdadus ponende Coq pour définir les régles d’'induc-
tion sur le découpage d’intervalles d’événements. L'uneateregles (il y a une régle pour le
sous-intervalle gauche et une pour le sous-intervallg)dst la suivante :

FH(T)  HX)FHX VXS V... VXS
F H(true)

avecS V...V §, & true. Cet axiome est mis en oeuvre tel quel sous la forme d’'une im-
plication, et nous utilisons une structure de liste aing quelques fonctionad hoc Nous en
déduisons également le théoreme similaire a cette regiéédance, o5 V... VS =SV =S
plus pratique d'utilisation.

Reégles d'inférence de DC

La regle d'inférence de DCfait appel a une définition bornée de I'itération, et a la éuré
d’états. Elle est trés similaire dans son principe aux gedieaduction sur le découpage d’inter-
valle :

vk < o, [(TS] v - S)*/Al
- [true /Ajd

Le w est I'infini positif des entiers naturels. Etant donné quprimisse de cette régle est
quantifiée par un entier naturel, elle sera démontrée laapigp temps via un raisonnement par
induction sur celui-ci. Nous disposons donc de deux chomnsda définition de I'itération :

— Une définition purement axiomatique, qui sera plus tarceraisrelation avec la notion

d’itération bornéepk

— Une définition qui est une conséquence de la définition tigdtion bornée.

Puisque la regle d’'inférence utilise naturellement cettiei@re, c’est de cette maniére que
nous choisissons de la mettre en oeuvre. Nous définissorfseneteon Coq qui réalise la con-
caténation emintervalles d’'une formul®, puis une fonction construisant une disjonction entre
toutes les concaténations composées da bamules concaténées :
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Fixpoint repetition (p:Prop) (n:nat) {struct n} :Prop :=
match n with

| 0 => (length_eq 0%R)

| (S k) => chop (repetition p k) p

end.

Fixpoint repetition_closure (p:Prop) (n:nat) {struct n} : Prop :=
match n with

| 0 => repetition p 0

| (S k) => (repetition p n) V (repetition_closure p k)

end.

Grace a cette derniére fonction, nous pouvons donc donngéfiaition d’une formule
itérée :

Parameter iteration : Prop -> Prop.

Axiom star : forall p :Prop,
[I((iteration p) <-> (forall n:nat, (repetition_closure p n))).

Cet axiome est passé a la nécessitation pour les raisonsdggaées précédemment. Nous
donnons également la définition de la regle d’inférenceatanit la définition de la répétition
plus haut :

Axiom IRDCstar : forall P : Prop -> Prop,
(forall n : nat, forall S:DCState,
(P (repetition ([ STV [ ~S 1) n)) -> (P True).

Axiomes de DC

De la méme maniére que pour les axiomes de DC, nous ajoutesssian nécessitée des
axiomes de DC. A vrai dire, 'axiomatique pour le connecteur d'itératisiapplique plus & la
logique d’intervalle gu’au calcul des durées, puisqu’auopérateur de durée n’apparait dans
ces axiomes. Un exemple d’axiome elst/.= 0 = ¢*, qui signifie qu’un intervalle de longueur
nulle est aussi un intervalle itéré (itéré 0 fois, précisétne

La version Coq de cet axiome, a la nécessitation pres, nejehzas :

Theorem DCstarl : forall P:Prop,
[I((length_eq 0) -> (iteration P)).

La différence notable est que nous ne I'avons pas défini coommxiome, mais comme
un théoreme : en effetitération telle que nous I'avons définie nous permet de déduire cet
axiome. Il en va de méme pour les autres axiomes dée DC

Avec 'ajout de ces derniers axiomes, le systéme résulemmet alors de raisonner sur des
formules du calcul des durées avec itération. La sectiorasteé résume de quoi ce systeme est
constitué.
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Systéme de preuve résultant

Pour faciliter la lecture, nous avons nété les axiomes implémentés sous forme nécessitée,
et dont la forme non nécessitée est immédiatement déduita pegleN1e¢. Les implémen-
tations complétes se trouvent en annexe B.

Le tableau 5.2 présente sous formes de formules mathéraatiggiaxiomes ajoutés a Coq
pour obtenir un systeme de preuve utilisable pour démodegithéorémes de la logique d’'in-
tervalle.

lo# FoloX=lX t>> Folox=x>y= Ly
I < FoloX=Lloy=X<Y
l—> FplX=X>y=/0.Yy
ls= FplX=/l_y=X<Y
(- < FplX=x<y=/Il.y
le < FplX=X<y=/Lloy
l_l. FolX=>/ly=X<Yy
le= FplX=/l_y=y<X
(- FolX=ly=X=Y
0o Folox= loy=x> t<> FolX=Ly=y<x
= TotE ey y f3 Fo3xlx
A0 Fp >0 B Fo(3x@) Y= 3Ix@ Y
Al, ko { (WA= (070) Br Fo @ (IXY) = X@ Y
r = (0" (WA—=9)) Ll FolX"p=—({_X"—p)
AL Fo { (@ WA= (W) LY Fop lx= - (- p l=X)
= (@A=0)" W) 12 b, ] X20Ay=0
A2 Fo(p g repqr = ((l=x+Y) & (X" (_y)
R Fo@ Y= @sigestrigide L3 Fo@=¢ (-0
R Fo@ W= ysipestrigide | L3 Froe=/_0"0

M FO(p=q=(pr=qr)
M FO(p=q)=(r"p=r"q
Nlyp FO(p=0q) = Op=0q
I\lzrefl I_|:\p:>p
Trues FOTrue
Trugngn +H O(p= True= p)

ands +O(p=q= pAQ)
andngn FO((p=qg=r)= pAQg=T)
Ofeftn FO(p=pVvaQ)
Olighto  — 0(d=pVQ)
Ofingn = O((p=T1)= (q=r1)=pvVQq=-r)
alwaysS +HO(p=q=p)
alwaysK FO((p=qg) = (p=g=r)=(p=7r))

TAB. 5.2 — Axiomes et regles d’inférence pour IL

Le tableau 5.3 montre les axiomes a ajouter au tableau métgdur obtenir un systéme
pour le calcul des durées.

Le tableau 5.4 montre les axiomes a ajouter aux tableauggeéts pour obtenir un systéme
de preuve pour le calcul des durées avec itération. Il estex gae les axiomes présentés dans
ce tableau sont en fait des théoremes conséquence de ldioiéfild la répétition de formules
sur un intervalle de temps, comme indiqué a la fin de la seétib2
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DCA1
DCA2
DCA3

DCA4

DCAS5
DCAG

J=(s1 A ,and?)
= [(s1V S,0r12)
= X1+ X2 = and12+ orio
Fo f:(S,X)Af:(S,)O = f:(S,X+y)
Fo (PL(Sl= 82)) = (VX e R. [—(S1,X) = [=(S2,X))

IR1 F

IR2

(PL(S]_\/ ... \/Sn))

= (HTT)

= (HX) = (H(XV (X [s]) V... v (X))
| = (Htrue)
( (PL(S]_\/ .. \/Sn))

= (HT)

= (HX) = (HXV([st7X) V...V ([l 7X)))

| = (Htrue)

TAB. 5.3 — Axiomes et regles d’inférence pour DC

DC*1 Fp/(_0= ¢
DC2 Fo¢ ™ o=¢
DC*3 Fo (gAY~ true = (YAL_0"true)) vV (((g" A= W™ @) AY) " true)

@ (@S] V-~ SD*) = (gltrue))

TAB. 5.4 -DC-Coq

150




5.4. Implémentation : problemes et solutions

La fagcon dont ce systeme est construit nous permet d’éndmtieéoreme suivant :

Théoréme 5.1 Le systeme de preuves, appelé DC-Coq, mis en oeuvre pableatx 5.2, 5.3
et 5.4 est correct. C'est-a-dire que tout théoreme de DC-Estgegalement un théoréme du
systeme de preuves de DC.

PROOF La preuve est simple et se fait par induction sur la longdeutarbre de preuve :

— Les preuves de taille 0 sont les axiomes de notre systemsontéous des axiomesq par
exemple), des théoremesr(ie; par exemple) ou des définitions (I'itération par exemple).
Donc ces preuves correspondent a des preuves existantgstéime de preuve de DC

— Qu’en est-il des preuves de taille n+1? Nous pouvons dégaaii’elles sont le résultat de
I'application d’'une tactique de Coq, sur des preuves donnhains I'une d’entre elles a la
longueur n et les autres des longueurs d’au plus n. Donc css@euves ont pour conclusion

des théorémes de DC, par application de I'hypothese d’tmucCes théoremes permettent-
ils de déduire la conclusion de notre preuve de longueur iNdua devons vérifier au cas
par cas, selon la tactique employée. Puisque les tactiGu€sgl sont des cas particuliers des
regles d’inférence du calcul des constructions inductilesscas & examiner se raménent a

ces mémes regles d’'inférence :

Let La regleLet un mécanisme de définition de variable locale, surtout ati®oq pour
inférer le terme correspondant a une preuve, et aux reglesrdersion des lambdas-
expressions, et n'a aucune influence sur la propositiomedime. Donc la preuve de
longueum+ 1 est valide.

App Il s’agit du Modus Ponens de Coq, que 'on fait correspondrdadus Ponens de DC
ou a I'instanciation de DC. Le Modus Ponens se retrouve ggaledans DC. Linstan-
ciation telle que nous I'avons mise en oeuvre empéche Wetites termes flexibles,
puisque nous avons rendyrédicatif. Donc la preuve de longueus 1 est valide.

Lambda Cette régle permet de construire les formules de type praddeiune conclusion

de la formevx : T,U : Prop (de méme pour les types Set et Type, mais nous nous

limitons a Prop). Selon que x apparait ou non ddnd s’agit d’'un produit dépendant
ou non-dépendant (et dans ce cas Coq I'afficiiera U). Cette regle correspond soit
a la généralisation, soit a I'affaiblissement de formuie@salorsP — Q, si P est un
théoréme) dans DC. Donc notre preuve de longuepd est valide.

Les autres regles concernent le typage et la bonne formdgietermes du CCI.
Donc nous pouvons en conclure qu’a toute preuve d’'un thémans DC-Coq correspond un
théoreme dans le systeme de preuve de DC.

Notre mise en oeuvre de D@st assez proche de celle de Heilmann [Hei99], qui laisse de

nombreux indices arguant en faveur de la complétude de saaniseuvre (i.e. tout théoreme
de DC a une preuve en Isabelle/DC). La proximité de notredag® laisse a penser que celui-
ci est également complet. Le seul argument en défaveurspmnelrait au fait que les variables
du systemes de preuve de DC n’apparaissent plus expligitetaas notre bibliotheque, et sont
plutdt gérées par Cog lui-méme. Nous savons donc pas pouoteent quel est I'impact de
cette limitation par rapport a la complétude du systéme.
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5.5 Conclusion

Quels apports pouvons-nous déduire de cette bibliothégueathipulations de formules de
DC* en Coq ? Les apports se situent a deux niveaux, théoriquatejye.

5.5.1 Apport théorique

Les questions de départ, avant I'implémentation, étaenstivantes :

1. Est-il possible de fournir une bibliothéque pour un odéilpreuve pour une logique tem-
porelle en temps continu telle que DC, sans se limiter a urtaine sous-classe de la
logique ?

2. Est-il possible de le faire en plongement léger ?

3. Est-il possible de le faire sans devoir implémenter deveau les théories sur lesquelles
elle est fondée ?

4. Pouvons-nous le faire sans apporter de modificationsadlanges a I'outil de preuve (i.e.
qui interviennent directement sur son fonctionnementipg?

Des implémentations déja existantes répondent affirnrawne a la premiere question, en
plus de la nétre. En revanche, pour les questions suivantesmise en oeuvre se distingue :

— La mise en oeuvre de Skakkebaek[Ska94] correspond plutbpbongement profond, de
par 'encodage de la logique selon sa sémantique. La misetemede Heilmann[Hei99]
correspond également & un plongement profond, cependtmdgonnement d’lsabelle
fait que toute implémentation sera nécessairement un delgpinent. Sachant que les
théories sur lesquelles DC est basé sont bien comprisésni@tique des réels, logique
classique), et que les tactiqgues sont optimisées pouritesd raisonnable de I'assimiler
a un plongement léger.

— Dans le cadre des assistants de preuve, notre implénuenésdti la seule en plongement
léger (& notre connaissance) qui ne réimplémente pas edegpartie les théories qui
fondent DC.

— Toute intervention malvenue sur un assistant de preuvel@eendre incohérent : notre
mise en oeuvre ne manipule en rien les mécanismes interr@sgd€Cet avantage se fait
cependant au prix de I'ajout de lourdeur au niveau de I'axitbgque du systeme (mise en
nécessitation de théorémes). Ce co(t est rapidement graott mise a disponibilité de
théorémes permettant de manipuler plus aisément ces fesmatessitées.

Ces réponses nous confirment donc que le contrat que nougtions donné a l'origine
est rempli. De plus, cette mise en oeuvre indique une facesilple pour dépasser la difficulté
d’'implémentation liée aux regles d’inférence particldg(nécessitation) des logiques modales,
dans un plongement Iéger.

5.5.2 Apport pratique

L'apport pratique est, de la méme maniére que I'implémematn Isabelle, un outil de
preuve pour des formules du calcul des durées. Nous allonseno@ peu plus loin puisque
notre implémentation s’applique au calcul des duréesc itération L'apport de Heilmann
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5.5. Conclusion

[Hei99] en ce domaine est un outil disposant de tactiquegdédappuyées par un outil de
raisonnement sur l'arithmétique des réels, pour la preaws te calcul des durées.

Plus de slreté est également apportée, puisqu’a aucun rhrecours a un autre outil
n'est nécessaire. L'exemple illustrant le mieux ceci espr@existence d’'une bibliotheque
pour Coq et de tactiques dédiées a la résolution d’équatibdsnéquations sur les réels. Une
éventuelle introduction d’erreurs est ainsi évitée.

Impact sur les preuves en B

Il existe des travaux implémentant B ou sa partie preuve enp2o Bodeveix [BFM99],
ou dans un formalisme proche de Coq par notre équipe[RCMRED4I impact a donc notre
implémentation sur ces travaux ?

Le systeme de preuve de DC reste compatible avec un calcpiégisats de premier ordre :

il en va de méme pour notre mise en oeuvre. Du reste, ellelestnéme déja construite par-
dessus un systéme permettant le raisonnement en logiggéqela. Donc fondamentalement,
pour les preuves «classiques» de machines B, aucune mudificeest a apporter, puisque
le systéme logique de B est du premier ordre. Dans le cas defiemes proches, si I'im-
plémentation est elle aussi du premier ordre, alors la proatiqgue du passage a Coq se situe
principalement au niveau syntaxique.

Donc en définitive, notre bibliotheque est transparenteggyort aux preuves classiques de
machines B : elle pourra donc servir a la fois pour cellegtcpour des machines augmentées
de contraintes temporelles.

5.5.3 Perspectives

Ce chapitre présentait une mise en oeuvre en plongementlléeggt également possible de
définir un type inductif représentant les formules, et défihisieurs fonctions ou prédicats qui
représenteront l'interprétation de ces formules dansdénrantique naturelle, ou bien dans le
systeme de preuve lui-méme. |l s’agirait Ia d’'un plongenpeafond plus abstrait que celui fait
en Isabelle/HOL, puisqu'il laisserait la place a plusiesgmantiques possibles. Cette maniéere
de faire est par exemple, pour un autre type de logique tegtipptrés proche de la mise en
oeuvre de de Wind [dWO01]. Un début d'implémentation est emre@ I'’heure ou ces lignes
sont écrites.

Notre travail peut également étre amélioré, au niveau dogament profond, par I'écriture
de tactiques dédiées aux formules particulieéres du cat=zutldrées. Nous nous sommes focal-
isés sur I'aspect interactif puisque dans le cas de forndifiésiles a prouver, c’est toujours cet
aspect qui est percu par le développeur. Maintenant le cdoéeatique peut étre développé par
I'apport de tactiques, autant pour prouver automatiquéemes formules du calcul des durées
gue pour faciliter la preuve interactive.

Nous avons également rapidement traité en section 5.4.aslsmecifique de la néces-
sitation, qui est «éliminée» par I'utilisation d’'une axiatigue judicieusement choisie. Nous
avions justifié de cette élimination par le fait que 'auth®ix possible était de devoir intervenir
dans les mécanismes de Cog. A des fins d’expérimentatioautl gependant étre intéressant
d’observer I'impact de I'introduction d’'une nouvelle tagte du point de vue de la facilité d’u-
tilisation. Les changements a apporter au systeme pouiresstant minimes : les axiomes né-
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cessités devraient étre changés en leur version non niéeessi difficulté provient simplement

de la programmation dans la mécanique interne de Coq detaetigue. Cette expérimentation
peut donc constituer un objectif a court terme.
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Chapitre 6

Conclusions et perspectives
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Nous résumons dans ce chapitre les buts que nous nous &xiéssdi les moyens mis en
oeuvre ainsi que les difficultés rencontrées pour atteioglsebuts. Dans chaque cas, nous nous
efforcerons de détailler les avantages et limitations degiens que nous apportons. Lorsque
c’est possible, nous indiquons des perspectives posgiblesiépasser ces limitations.

Cette thése se compose de deux grandes parties : une deaatigt'extension de B au cal-
cul des durées, et une mise en oeuvre dans un assistant segpdeuce calcul. Nous reprenons
cette décomposition, puis nous conjecturons d’autredtaésuplus indirects, découlant de nos
travaux.

6.1 Apports d'une sémantique temporelle a B

L'idée initiale était d’offrir & B la possibilité d’exprinreet valider des systemes comprenant
des contraintes temporelles. Les questions pouvaienseeng¥ aux suivantes :

— Est-ce possible, et est-ce que ¢a a déja été fait ? Si o qiesle mesure ? Pouvons-nous

aller plus loin?

— Quelle est I'expressivité de I'extension que nous props§o

— Qu’est-ce qui change par rapport au B classique ?

Les premiéres questions trouvent leur écho au chapitre 8rijpgesentées diverses méthodolo-
gies étendant B vers la temporalité ou la concurrence. éhesibn qui rassemble le plus de traits
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intéressants, celle de Lano et Dick[LD96], va jusqu’a laaxorence sans partage de variables
et une temporalité discrete. D’autres extensions vonbpadlus loin, mais uniquement dans
I'un des deux domaines (temporalité ou concurrence). Nmttétait alors de pouvoir exprimer
en B une concurrence avec partage de variables, et une talitgpqui soit au moins discrete,
I'idéal étant de pouvoir exprimer des notions de continuité

6.1.1 Ameénagements nécessaires

Pour ce faire, nous avons exprimé la bdgeamiquele B, les substitutions, dans un formal-
isme temporel particulierement expressif : WD calcul des durées avec itérations, faible-
ment monotone.

L'expression temporelle des substitutions se base sur wuglisation logique prenant en
compte la notion d’exécution de processus et de séquentetinestructions. Les substitu-
tions qui ne correspondent pas a des comportements dynesriiglies la précondition) y sont
également intégrées. Puisque WDgdntient la logique classique, il est possible de vérifier ou
modifier la sémantique ainsi produite pour s’assurer qué&maastique en transformateur de
prédicats des substitutions de B est toujours valide.

Ensuite, WDC a plutdt une vocation de modélisation que de validation. figt,gouisque
nous en appelons a I'hypothése du vrai synchronisme, nogsmenes intéressés que par les
opérations créant des délaiscernablescomme des attentes ou des délais, spécifiés dans le
cahier des charges du systéme a modéliser. Dans cette @ptigus extrayons donc par une
opération de projection des formules D& partir des formules WDCdes substitutions. Ces
formules exprimées en DQvermettent alors de vérifier simplement les contrainteydiéme.

La mise en oeuvre suit donc deux lignes directrices : la qoatien des propriétés du B
classique, et I'exploitation de la puissance d’expressiztienue via la sémantique temporelle.

Conservation des propriétés

La vérification de la sémantique temporelle des substitstindique que la validité du cal-
cul de plus faible précondition est conservée dans noteneidn. Cela signifie donc que la
validationfonctionnelle(par opposition a temporelle) des machines B doit aussrétlesée.

De plus, la notion de raffinement est conservée : du cotéitomwl, c’est le raffinement
de B qui continue a étre utilisé. Du c6té temporel, le raffiaptrexiste également, mais est
différent du raffinement fonctionnel : |a ou celui-ci perrd&tssurer que ce sont bien les mémes
calculs qui sont opérés au long de la chaine de raffinementaffinement temporel permet
d’assurer que lananiéredont les calculs sont opérés reste la méme. La continuitéQieC*,
de par la continuité de son domaine de définition (les rékilis e résumer le raffinement a une
implication logique.

Ce dernier résultat constitue un avantage non négligeablepport a la plupart des méth-
odes discrétes. En effet celles-ci doivent disposer d’'ucaméme de bégaiment pour pouvoir
introduire de nouveaux sous-événements au long du raffinerGé&est le cas par exemple la
définition d’un raffinement pour les systemes de transitongorisés de [HIMOO03].
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Puissance d’expression

Les substitutions de B, en tant que telles, contiennent pawtons relatives a la temporal-
ité. Pour pouvoir exploiter cette nouvelle expressivitgysiavons rajouté des substitutions qui
completent ce manque (illustrées par exemple au tableadudcBapitre 4) :

— Le délai, qui permet de spécifier une attente durant unioertembre d’unités de temps

— Laconcurrence, grace a laquelle il est désormais possdtprimer la simultanéité dans
le fonctionnement de composants B

— Lattente réactive, qui met le processus courant en &ttéatla vérification d'une con-
dition donnée. Il s’agit d’'une substitution qui apporte Yyashronisation a la notion de
simultanéité apportée par la concurrence

Ces nouvelles substitutions, grace a la maniere dont lenaisiéque temporelle a été spé-
cifiée, permettent d’apporter la concurreraseec variables partagéest I'expression de pro-
priétés temporelleselon un temps continilles sont utilisées comme le sont les substitutions
classiques, et leur utilisation est transparente danglie ke la double validation (fonctionnelle
et temporelle) que nous proposons :

— Comme pour les autres substitutions, nous spécifions unargigue temporelle de ces
substitutions. La nature continue de cette sémantiquenthsemple a exprimer (la con-
currence, par exemple, se résume quasiment a une conjotagique)

— Nous donnons une sémantique en calcul de plus faible pilé&mona ces nouvelles sub-
stitutions, et nous vérifions que celle-ci est compatiblecdeur sémantique temporelle.
De cette maniere nous sommes capables d’utiliser ces resislbstitutions dans un
cadre fonctionnel.

En résumé, il est désormais possible de valider les cotgsafanctionnelles et temporelles

de composants B faisant appel a la concurrence, et a desicoesrtemporelles (y compris la
non-terminaison).

6.1.2 Limitations

Une limitation conséquente a I'ajout d’expressivité est ¢p validation fonctionnelle de
composants mis en concurrence peut étre mise a mal. EndzffetJe cas ou les composants ont
peu de variables partagées, la transformation de la sutistittoncurrente en une substitution
équivalente produit un terme de taille raisonnable. Cepenth technique de transformation
utilisée montre clairement que beaucoup de synchronisaéotre composants fait grandir ex-
ponentiellement la taille de ce terme. Ce probléme est cponutout formalisme ou la séquen-
tialité le dispute a la compositionnalité (la compositi@systemes de transition, par exemple).
Les formalismes qui évitent ce piége sont les formalismegype assumption/commitment
mais un tel concept, bien qu'adaptable au B classique, segidtiapter plus difficilement a
B+DC. De ce point de vue, eventB semble étre plus adéquatypeutelle transformation.

Une autre limitation concerne la logique temporelle regeritn effet, nous avons vu que
la logique fonctionnait a intervalle fermé : il est donc dife de spécifier localement des pro-
priétés sur le futur du systéme. Par exemple, il n’est pasilplesde spécifier une contrainte
sur I'ordre dans lequel seront appelées les opérationsmadaine. Pour cela le contexte doit
étre celui de I'appelant. Pour résoudre ce probléme, ilitspossible de spécifier cette con-
trainte comme devant étre vérifiée par I'appelant, mais dartas nous nous dirigerions vers
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un formalisme de typassumption/commitmerte qui rejoindrait nos commentaires plus haut.
Une autre maniere de faire pourrait étre d’utiliser unedagitemporelle continue (telle SIL
[Ras02]) qui inclut la notion de futur. Comme les possiégitestent nombreuses, nous nous en
tiendrons ici a de simples conjectures.

6.2 Apports de Coq au calcul des durées

Puisque nous utilisons DGour obtenir les propriétés temporelles de composants i no
devions avoir a disposition un outil pour valider cellestas approches existantes nous sem-
blaient insuffisantes selon des critéres qui differentrskde approches :

— Elles se limitent a une sous-classe de la logique

— Leur efficacité peut trop souvent étre mise en défaut parftad de la formule

— Elles peuvent étre générales et efficaces, mais alorsérequiune implémentation de

toute la logique et de ce sur quoi elle se base (logique diassarithmétique des réels)
Toutes ces raisons nous ont décidés a essayer une mise ea qeus’efforcerait d’éviter ces
pieges, en utilisant Coq.

6.2.1 Mise en lumiére des particularités

La mise en oeuvre de D@&n Coq correspond a un plongement Iéger du systéme de preuve.
Notre but était de suivre une approche similaire a I'implétagon en Isabelle/HOL de DC,
mais en évitant les problemes posés par les changementséspar DC a la logique classique
(le probleme de I'égalité, par exemple).

Pour ce faire, nous avons rendu prédicatives les relationmgttaient en oeuvre les élé-
ments reliés a la longueur d’intervalle. Ceci nous a perrdésgittr de redéfinir la relation d’é-
galité de Coq, ce qui aurait eu pour conséquence de suivrér@moie que la mise en oeuvre
Isabelle/HOL. Cette transformation met également en Iwgnige difficulté a mettre en oeuvre
les mécanismes modaux des logiques de ce type. En effet casis®es modaux font qu'une
méme sous-formule n’a pas la méme valeur de vérité selorasa ghans la formule : c’est cela
qui rend si difficile 'implémentation des logiques modatkss des prouveurs généraux (hors
plongement profond, bien entendu).

Une autre difficulté, liée elle aussi a la modalité de la logicest la gradation de I'expres-
sivité d’'une formule selon qu’elle est considérée sur urssotervalle, I'intervalle complet ou
tout sous-intervalle. Nous avons reproduit cette gradaiorajoutant les axiomes manquants :
en effet la logique d’intervalle (et par extension le caldes durées) spécifie que tout axiome,
tout théoréme est également vérifié pour tous ses sousalies. Les axiomes que nous avions
rajouté a Coq pour DC n’étant pas suffisant pour obtenir adteésnous avons complété I'ax-
iomatique en rajoutant la forme des axiomes de Coq vraie fpotisous-intervalle. Le résultat
en est que tout théoréme prouvé en Coq sera effectivemehéareme de DC.

Cependant, si la correction de notre systéme est vérifides mavons pas de résultats de
complétude. Limplémentation est assez proche de celle &iec Isabelle/HOL, ce qui nous
laisse a penser que I'implémentation en Coq est trés prazkeabmplétude (tout théoréme du
systéme de preuve de D@st aussi démontrable avec I'implémentation en Coq).
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6.2.2 Intérét pratique pour B

Cette implémentation a une conséquence particulierenmgrdriante, non seulement pour
B, mais également pour toute autre méthode formelle « éeende maniére similaire.

D’un c6té, nous avons pris soin d’étendre B avec un formaisampatible avec sa logique.
D’un autre c6té, nous avons pris soin d’étendre un outil @& avec ce méme formalisme.
Puisque Coq est suffisant pour valider les propriééstionnellesdles composants B, la con-
séquence en est que Coq augmenté des librairies pour DCatsirégnt suffisant pour valider
leurs propriétésemporelles

Cela signifie que si I'outil de validation pour une méthodenfelle n’est pas spécifique
a cette méthode, mais qu'’il s’agit de la spécialisation ddutil plus générique, alors il est
possible de réaliser une extension conservative de cetteodeformelle et de son outil de val-
idation. Cela signifie, par exemple, qu’un outil trop spisépour une méthode formelle sera
trop difficile a faire évoluer pour prendre en compte unemsiten de cette méthode formelle.
Cela pourra méme nécessiter le développement d’un noutiel ou

Cette derniére remarque trouve son écho dans les travalessimstitutions, ou la notion
d’extensibilité du formalisme est intégrée des le déparhcE aux institutions, il est en théorie
possible de réunir plusieurs extensions du méme formalgmendition que ces extensions
respectent certaines propriétés. Etant donné toutes fesstons de B existantes, il peut étre
intéressant d'observer celles-ci sous I'angle des in&titg. Il existe des travaux [LMAQ1]
qui mettent par exemple en paralléle deux modélisations niéme systeme avec la méthode
B et avec CASL [BMO04, Ini04, CAS]. Le résultat de ces travaauf@tre résumé de la maniére
suivante, au dire des auteurs : :

— Les capacités d'abstraction de CASL en font un outil palifcement souple et concis
pour la spécification d’opérations relativement complé&a jeunesse et la particularité
de son approche font néanmoins que I'obtention du modéldiféistle en premier lieu,
bien que I'approche utilisée par CASL existe depuis longtem

— Inversement, la spécification de ces opérations en B sedaitellement, I'inconvénient
étant la complexité (en taille) et la faible lisibilité du ode obtenu.

L'article [LMA t01] comparant les deux approches conclut que celles-cidsomature trop
différentes pour pouvoir trancher en faveur de I'une ou detfe, et suggere de les utiliser
ensemble (modélisation abstraite avec CASL, manipulatiomodéle en B apres une forme de
raffinement de CASL vers B).

6.3 Enrésumeé...

6.3.1 Conclusions

L’extension que nous avons proposée remplit son role : etfeduit la concurrence avec
variables partagées en B, avec la possibilité d’exprimsrcoatraintes temporelles. La séman-
tique en transformateurs de prédicats des substitutioBsad conservée, ce qui offre la possi-
bilité d’opérer une validation en deux temps des dévelogest une validation fonctionnelle,
et une validation temporelle. Les limitations que nous avom observer sont pour la plupart
inhérentes aux formalismes choisis.
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La mise en oeuvre de bibliotheques pour le calcul des dunéd€3og, selon un plonge-
ment |éger, nous dote d’'un prouveur pour cette logiquelrganit une grande partie de I'outil
de départ (notamment les théoremes sur I'arithmétiqueékds)r Cette mise en oeuvre illus-
tre également les difficultés et les contournements polisetain plongement d’'une logique
modale dans un outil de preuve générique, dans le cadreydaatid’'un plongement léger.

6.3.2 Perspectives

Les limitations a I'extension B+DC que nous évoquons plug mexistent pas dans des
formalismes orthogonaux, ou sont résolues par généialis@mme nous I'allons voir :

— Les problemes de compositionnalité (notamment conci@yesont connus et disposent

de solutions axiomatiques depuis longtemps [OG76]. Lescaes passant le mieux a
I'échelle, et donc éventuellement plus pertinentes posrdiveloppements de grande
taille, se basent plutot sur les approches de ggsmption/commitmefdussi appelées
rely/guaranteg Ces approches apportent une compositionnalité natueelte que chaque
composant spécifie quelles propriétés il vériierimitmentguaranteg, et quelles pro-
priétés I'environnement doit vérifieagsumptionrely) pour que le composant fonctionne
correctement. Une composition correcte découle donc dériéication des propriétés
d’environnement de composants avec les propriétés deidonetment des autres com-
posants. Bien gu’eventB décompose les modeles B plutét glesdcomposer, sa modu-
larité évoque néanmoins des liens similaires a ceux quismrent dans les mécanismes
cités plus haut.

S’ajoute a cela le probléme du raffinement des compositioass des travaux [Qiw96]
indiquent qu’il est possible d’apporter un raffinement dumeéype que celui de Bdr-
ward refinementa ces approches de typesumption/commitmerit pourrait donc étre
intéressant de voir de quelle maniére ces différents fasmals peuvent interagir. Il s'a-
girait Ia d’'un changement complet de perspective par ragp8rcependant, puisque le
B classique est plutét orienté «flot d’instructions ».

— Lalogique temporelle que nous avons choisie est expeegsiais il existe des variantes
dont les particularités peuvent s’avérer tout aussi isgaetes pour faciliter I'expression
de certaines classes de contraintes temporelles : degathsrde temps infinis [ZWR95],
I'ordre supérieur[ZGN99],... Des travaux montrent quetésices variantes (y compris
DC*) peuvent étre exprimées a I'aide d’un formalisme uniqué@p.JEtant donné que les
méthodes d’assumption/commitment décrites plus hautretattvement indépendantes
des logigues choisies, il est donc possible de réalisendexées intéressantes liant plus
finement les raffinements fonctionnel et temporel a ces ndétho
Il est a noter gu'un article de Siewe [SHZCO04] va dans ce sdhsuggere pour le
développement un formalisme de type assumption/commitmigrant DC.

Du co6té de la preuve de formules temporelles, nous avonsrégak commenceé une implé-
mentation sous forme de plongement profond. Le but est g@sks dans un méme outil d’'un
mécanisme de validation (la version en plongement Iégatuetmécanisme de raisonnement
sur le formalisme (le plongement profond). De cette maneémméme outil sert & prouver la
correction de son extension en plus de mettre a disposigiberci. L'autre intérét d’un plonge-
ment profond est de donner une base de départ pour la miseugreatune version proche
du formalisme implémenté, comme par exemple la versiongdagrale de DC cité plus haut.
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Des travaux sur I'implémentation de logiques modales dats, @alisés par de Wind [dWO01],
illustrent d’ailleurs une approche graduelle de ce typglengement profond. Le plongement
profond peut également s’avérer une base de départ poulauhadas durées basé sur la logique
d’intervalle signée [Ras02] ou sur une logique de voisir{di98].
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Annexe A

Preuves de la semantiqgue temporelle de B
en WDC*
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Nous avons décrit au chapitre 4 la sémantique eii @83 substitutions. Nous allons décrire
ici comment I'obtenir a partir d’'une définition de la sémgot des substitutions en WDC

Nous reprenons cette approche de Siewe[SHO1] : nous défsisies variables représentant
les états de fonctionnement des processus composant lapnog pour spécifier les évolutions
possibles de celui-ci. Ces variables booléennes repeggdatfait qu’un processus soit en fonc-
tionnement, en ordonnancement ou bien autorise tout atdregsus a fonctionner (lorsqu’il
attend une condition particuliere, par exemple). Les difiées formules obtenues reflétent le
comportement des différentes substitutions : il s’agin@'alescription des entrelacements des
différentes exécutions possibles du programme. Cet antrgient est caché par I'expressivité
de la logiquew DC*. Cependant, si Siewe [SHO1] montre effectivement le ¢tétéporelde
I'entrelacement, son céfénctionnelest beaucoup moins visible. Celui-ci n'apparait que dans
les courts exemples présentés pour chaque élément du tantligg par Siewe [SHO1]. L'ex-
emple le plus visible est la définition du parallélisme quintne les différents entrelacements
d’'un programme, mais pas comment les obtenir.

Nous allons donc en premier lieu introduire les définitionge qous utiliserons pour ex-
primer I'équivalent en WDC des substitutions, puis nous démontrons que le calcul de plu
faible précondition de B est conservé par cette sémantijoes déduisons ensuite de la sé-
mantique en WDCdes substitutions leur sémantique en*DISous terminons sur la preuve de
validité de I'expansion du symbole de concurreiice
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Annexe A. Preuves de la sémantique temporelle de B en WDC
A.1 Définitions préliminaires

Le cadre proposé par Siewe [SHO1] est celui de processuscsitant dans un «ordinateur
abstrait» capable d’ordonnancer les processus ou de léeraatattente. Cet ordinateur sait
prendre en compte le fait qu'un processus est en attentBweac exécute un délai, et donc
peut exécuter un autre processus a la place.

Ces processus sont modélisés par des états représentaittgde’ifs soient en fonction-
nement ou en attente. Des hypothéses sont ajoutées pouliseolEcomportement du systeme
(deux processus ne peuvent pas fonctionner en méme tergsaill moins un processus qui
fonctionne,...). Finalement, la sémantique en WIEs substitutions est définie a partir de ces
variables, dans un cadre terminant et dans un cadre nom#rtnUn programme pourra donc
par exemple traduit en une formule WDGui représente la maniere dont il peut fonctionner.

A.1.1 Variables temporelles

Soient :

— WO(R) les variables modifiées par le procesBus

— R etW des variables booléennes indiquanPsest en fonctionnement (respectivement

fonctionne ou est déplacé dans la file d’attente) au miciotgie temps considéré. On a
en outreR; = W.

— Nous notongy; les éléments d6/O(P,). Notons que nous manipulons indifféeremment

des variables seules ou des ensembles de variables padsdisibilite.

— SCH la variable booléenne indiquant gBen’est pas en fonctionnement et attend d’'étre

traité. On aSSCH=[[WA- R/~

— END, I'état du processuB qui a terminé son exécution. OrEND; = [[-W]~A¢=0

Dans la sémantique en D@es substitutions B, la notion de processus n’apparaityas e
plicitement, sauf lors de I'utilisation de I'opérateur decurrence. Mais méme dans ce cas, les
variables qui décrivent les états des processus n'appardipas.

Dans la sémantique en WDchaque partie de programme qui est délimitée par un opéra-
teur, ou qui est une séquence délimitée par une mise en eencard’autres processus, peut
étre considéré comme un processus a part. Par exemple adsusstitution de la forme suiv-
ante :S; (S]] S3), chacun de§ est un séquencement qui ne contient aucune substitijtion
Il est possible de considérer alors chacung§e&mmme un processus indépendant. Il est égale-
ment possible de considérgr et S, comme le méme processus. Que I'une ou l'autre approche
soit considérée, cela ne change rien a la maniére dont laamiseuvre en WDCfonctionne.

Ces considérations pourraient néanmoins avoir une incelsor la génération de code,
dans la maniére dont sont créés les processus concurranexdtmple, le cas o, et S, sont
le méme processus peuvent correspondre a un appefagnixou Sz est dérivé a la fin d&;.
Comme le propos n’est pas ici le probleme de la générationode,mous refermons ici la
parenthése.

A.1.2 Hypotheses de fonctionnement

Le systéme de processus est ensuite doté des hypothésestignioement suivantes :
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A.2. Sémantique eW DC* des substitutions

— L'ordonnancement d’un processus ne prend aucun temps :
ASS=ESCH=/=0

La formule signifie que les opérations d’ordonnancementosé én micro-temps (le
temps que met un processeur a ordonnancer est suffisamntié@npeegard des délais
explicites du programme qu’il exécute, par exemple)

— Un seul processus peut fonctionner a la fois (I'exécutiempmtocessus est entrelacée) :

COND=[ A -~ (RAR)T"
L] i#]

A tout moment, il estimpossible que deux processus fonegahen méme tempatten-
tion, le fonctionnement n’inclut pas I'attente explicite, viarsémantique temporelle des
substitutions plus loin)

— S’ily a des processus en attente, alors il y a un processigmetionnement :

CONDy = [[(\/W) = (\VR)T*

A tout moment, s'il y a au moins un processus en attente, dlgra au moins un pro-
cessus en fonctionnement. Cette formule garantit que tinoancements s’enchainent
sans «temps mort»

— Seul le processus peut modifier la variable; :

COND; = [~ R] = — (true” [uy = a]° " true ™ [ui = cAa+#c]? true)

Cette formule introduit I'atomicité : pendant le temps quprocessus fonctionne, ses
variables ne peuvent pas étre modifiées (sauf par le pracdsisméme, la définition
n’est pas incompatible avec la sémantique de I'affectation

— Lorsqu’un programme (ensemble de processus) est tercele signifie que tous ses
processus sont terminés :

COND; = - (true ™ [[ A WT™)
i
Cette contrainte sert principalement a indiquer ou se gdain de I'exécution des pro-
cessus, si fin il y a. La contrainte qui permet de réaliser est&ND,, il faudra donc
prendre soin de positionner celle-ci & la fin de chaque psoses

Maintenant que nous avons défini le cadre de fonctionnemeuns exprimons les formules
en WDC' qui correspondent a chacune des substitutions.

A.2 Semantique enV DC* des substitutions

Sauf pour les substitutions qui different, la sémantiquelaesnéme que celle de Siewe
[SHO1].
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Annexe A. Preuves de la sémantique temporelle de B en WDC

1. Dans le cas terminant, le processus fonctionne, et a lalfiorcttionnement la variabbe
a pris la valeuEg telle gu’elle était au moment ou I'exécution a débuté. Tdomeration
a pris un temps nul (hypothése du vrai synchronisme). Danadenon terminant, il est
impossible qu’une affectation ne termine pas.

Msin(X:=E)
Mint (X:=E)

[R1*™[x=Eo]°AL=0
false

2. Dans le cas terminant, le processus est en fonctionnesheets variables ne changent
pas de valeur. Il estimpossible queskdpne termine pas.

Mjin(skip)
Mint (skip)

= Miin(X:=X) (X sont les variables modifiées par le processus)

= false

3. Dans le cas terminant, le processus n’est pas en fonetoamnt (ce qui permet aux autres
processus de fonctionner) et n’est pas en attente (ce quiepeféviter de le considérer
pour traitement tant qu’il attend). Il laisse ensuite lamei’ordonnanceur (d’ou I'intro-
duction duUnit). Le tout aura prisl unités de temps. Bien entendu, une attente durant un
délai fixe termine forcément.

Mtin(delayd)
-Wfinf (delayd)

= [-W]* Unit"[1]1°Al=d

= false

4. Cette substitution, qui n’apparait pas dans l'articleSdmve [SHO1], est un peu partic-
uliére du point de vue dynamique. En B, une substitution avecprécondition n’offre
aucune garantie dynamique. Elle sert simplement a spéstiéiquement les états au-
torisés pour I'utilisation de cette substitution. Maigeallinterdit en aucun cas d’exécuter
cette substitution, a la différence de la garde. Si la préitimm est fausse, il N’y a plus au-
cune garantie sur le bon fonctionnement de la substitusityhe(de programmation offen-
sif). Nous considérons donc que dynamiquement, la prétondie B n’a pas d'impact
sur les intervalles.

Mtin(9]S) Miin(S)
Mnf(g‘s) Mnf(s)

5. De la méme maniére que pour la précondition plus haut, deusns supposer que la
conditiong est vraie au début de I'exécution du processus pour pouxéauters.

[91°™ Min(S)
(g—‘ OAf]‘/[inf (S)

Mfin(g = S)
f7"[inf(g:> S)

6. Deux instructions sont exécutées I'une a la suite derkaaiec I'opportunité de faire un
ordonnancement apres la fin de la premiére instruction peumgttre aux autres proces-
sus de fonctionner s’il est besoin. C’est la présence de pétise d’'ordonnancement au
sein d'une séquence qui permet I'entrelacement des prasd3ans le cas ou la séquence
S, T puisse ne pas terminer, plusieurs cas peuvent se présenter :

— SoitSne termine pas
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11.

A.2. Sémantique eW DC* des substitutions

— Soit un élément d& ne termine pas (et donc seul un préfixe de I'exécutiors dst
valide)
— SoitStermine effectivement mais c’e$tqui ne termine pas.

Miin(ST) = Miin(S) ™ SCH™ Msin(T)
Mint(ST) = Mint(S)VPREK Mtin(S)”SCH) V Mtin(S)” SCH™ Mint(T)
L'exécution du programme peut prendre deux cheminsrdifits.
Miin(S]T) = Mtin(S) vV Msin(T)
Mint(S|T) = Mint(S)V Mint (T)

La déclaration de variable locale n’a pas d’'influence sucdmportement dynamique
du processus. Il pourra arriver que nous omettions simpiéetes quantifications uni-
verselles lorsque cela ne pose pas de probleme.

Mfin(@X.S) ElX.Mfin(S)
Mint (@X.S) = IXMint ()

S'’il y a terminaison, tous les processus sont ordonnaagésebut, fonctionnent et se
finissent. Dans ce cas, la fin de tous les processus est vphdE®& D et CONDs.
S’il 'y a pas terminaison, alors d’'un c6té certains proasgseuvent fonctionner in-
définiment, et les autres processus (ceux qui terminent)ifmment normalement et se
finissent, mais doivent attendre indéfiniment les procegsuse terminent pas.

Miin(SLll---I1Sh) = Ausizn (SCH™ Miin(S) "END)
ACONDy ACOND; ACOND, ACOND;

Mint (St ---1S) = Verscqr..ny((AicsSCH™ Mins (S)) A
(Aic(a....ops PREFSCH ™ Miin(S)~ T~ WT)))
ACONDyACONDy ACOND, ACOND;3

De la méme maniere que le délai, I'attente réactiveddesshamp libre aux autres pro-
cessus tant que la condition n’est pas vérifiée. Ensuite, ldazas ou I'attente se termine,
la garde est vérifiee a la fin de l'intervalle, et dans le casaitehte ne se termine pas,
elle continue indéfiniment.

T~WA-g]~"[g]°
W A-g]

Mtin(awaitg)
Mint (awaitg)

A chaque tour de boucle, la garde est vérifiée, et le carfimdcle exécuté. A la fin du

tour de boucle, une phase d’'ordonnancement a lieu (comnrelgpggquence). Dans le

cas terminant, la garde finit par ne plus étre vraie. Dansdeoa terminant :

— soit le corps de la boucle finit par ne plus terminer (par glerane attente réactive
peut finir par ne plus étre satisfiable par les autres prosgssu

— soit un des éléments du corps de la boucle ne termine plus.

Miin(W(9,S1))

197 Msin(S)~SCH)* [~ g]°
Mint (W(9,S,1)) [

(lg
([9]19™ M;in(S)~SCH)*~ [g]°
~(Mint (S) V PREF M5in(S)~SCH))
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Pour vérifier que les formules des tableaux 4.2 et 4.3 sonec®ss, les implications suiv-
antes doivent étre valides :
— Si le programméS est exécuté dans I'état pour lequel on est capable d’étatdipost-
conditionP (prouvé par les mécanismes B habituels), aPsera effectivement vérifié
apres exécution ds:

[[SP]™ Mtin(S) =wbpc: Miin(S) ™ [P]

De plus, le programme doit vérifier la formule de durées smoadante (I'opératedt
est décrit au chapitre 2) :

N([[SP]™ Mtin(S)) =pc: dur(S,P)

— Dans le cas non-terminant, seule la vérification de la féerda durées est nécessaire (en
effet, P n’est jamais atteignable) :

M([[SIP]™ Mint(S)) =pc: durs(S)

— Il faut pouvoir relier la terminaison temporelle d’une stitution avec sa sémantique en
WDC* :
— TermS) = Min (S) < false
— Nterm(S) = M;in(S) < false
Il'y aura donc des cas ou la terminaison, ou la non-terminaiseront particulierement
difficiles a prouver.

A.3 Preuves de la sémantique de durées

Beaucoup de substitutions de B sont similaires a des irigingcdu langage proposé par
Siewe [SHO1]. Ces instructions ont Ia une présentation o de triplets de Hoare, et nous
savons que le calcul de plus faible précondition induit cigéets. Nous nous limiterons donc
aux substitutions qui n'apparaissent pas dans le langag®gé par Siewe.

Choix borné

1. [[S[TIP]™ Miin(S]T) =wpc Miin(S[T) " [P]

PROOE
1.1. ASSUME [[SP]™Miin(S) = Msin(S)~[P]
1.2. ASSUME [[TIP]™ Msin(T) = Min(T) " [P]
1.3. [[STIP1™ Miin(ST)

14. [[SPA[TIP]™ M@M)vmm(» (application d€], déf. dedM;in (S]T))
1.5. ([[SPA[TIP]™ Miin(S)) V ([[SPA[TIP] ™ Mrin(T)) (WDC*)
1.6. (M5in(S)"[P])V (Mf.n( )" IPD) (WDC*, 1.1, 1.2)
1.7, (Miin(S) Vv Miin(T)) " [P] (WDC¥)
1.8. Miin(S]T) " [P] (WDC¥)
5.9. Q.E.D.

2. N([[SITIP]” Miin(SIT)) =pc- dur(S[T.P)

PrROOE
2.1. T([[S]T]P]™ Msin(S]T))
2.2. N([[SPA[TIP]™ (Miin(S) V Miin(T))) (WDC*)
2.3. N([[SPA[TIPT™ (M5in(9)) V([P A[TIP] ™ (Miin(T))) (WDC*, def. defl)
2.4. N([[SP]™ Miin(S)) VA(T[TIP]™ Miin(T))
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(Hﬂ P~ Miin(9))

N([[TIP1™ Msin(T))
(:Mfm(S) < false) = N(([[T]P]™ Msin(T)))
V(Miin(S) < false) = NM(([[FP] ™ Mrin(S)))

2.5.

2.6. dur(SP)Vvdur(T,P)V (NTerm(S) = dur(T,P)) vV (NTerm(T) = dur(SP))

2.7. Q.E.D.
0

A([[SITIPT™ Mint (ST)) =pc- dure(S]T)
PROOF.

3.1. Lapreuve est similaire a celle de I'étape 2
4. TermS|T) = Mint (S]T) < false
PROOF.

A.3. Preuves de la sémantique de durées

(WDC)

(déf. dedur(_,_),NTerm)

4.1. Mint (S]T) < false (WDC¥)
4.2. (Mint(S)V Mint (T)) < false (WDC¥)
4.3. (Mint (S) = false) A (Mint (T) = false) (WDC*)
4.4. (Mint (S) < false) A (Mint (T) < false) (WDC*)
45. TermS)ATermT) (WDC¥)
46. Q.E.D.
O

5. Nterm(S]T) = M;in(S|T) < false

PROOE
5.1. Ntermet M;in(-) sont symétriques &ermet Min¢ (), la preuve est similaire a celle de I'étape 4

6. Q.E.D.

O

Garde

1. [[g= 9P]” Miin(g="S) =*wpc: Miin(g =) [P]

PROOR
1.1. AssuME [[FP]™ M;in(S) = Miin(S)~ [P]
1.2. [[g= SP]” Miin(g=9)
1.3. [g= [§P]"[g]” Miin(S) (WDC")
1.4. [(g9=[SP)Ag]™ Miin(S) (WDC")
1.5. [gA[SP]™ Miin(S) (WDC¥)
1.6. [g]” Msin(S) ™ [P] (WDC*,1.1)
1.7. Miin(g= 9" [P] (WDC¥)

E'.S. Q.E.D.
2. N([[g9= YP]~ Mtin(9 = 9)) =pc+ dur(g=S,P)
PROOF.

2.1 N([[g= 9P Miin(g="9))

2.2. N([gA[SP]™ Miin(S))

2.3. N([[YP]™ Miin(9)

2.4. dur(SP)

5.5. Q.E.D.

3. N([[g= 8P|~ Mint(g—9S)) =pc+ dUle (g =)
PROOF,

3.1. Preuve similaire a celle de I'étape 2

3.2. Q.E.D.

0

4, Termg=9S) =
PROOF
4.1. Mnt(g= ) < false
4.2, ([g]” Mint (S)) = false
4.3 (2[g]V~HMin((S)
4.4. [g] = (Mint (S) < false)
45. g=TermS)
46. Q.E.D.
0
5. Ntermlg=9S) =
PROOF

Mint (9= 9) < false

N

Miin(g= S) < false

(WDC*, déf. dedMiin(g— S))
(WDC*)

(définition, WDC")
(WDC*, propriétés de_1)
(WDC¥)
(passage au calcul des prédicats simple)

5.1. Ntermet M;in(-) sont symétriques &ermet Min¢ (), la preuve est similaire a celle de I'étape 4

5.2. Q.E.D.
0

6. Q.E.D.
0
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Annexe A. Preuves de la sémantique temporelle de B en WDC

Nous pouvons remarque que la définition de Siewe pour lfstereif then else  dé-
coule naturellement de la définition pour le choix borné gdede que nous venons de démon-
trer.

Précondition

1. [[gISP1™ Miin(91S) =wbc: Mtin(9|S) ™ [P]

PrROOE
1.1. AssuME [[FP]™ Msin(S) = Msin(S) " [P]
1.2. [[g|SP]~ Mtin(91S)
1.3. [gA[SP]™ Miin(S) (précondition, WDC)
1.4. [[§P]™ Miin(S) (WDC*)
1.5. Miin(S) " [P] (WDC*,1.1)
5.6. Q.E.D.

2. N([[gISP]~ Miin(9]9)) =pc- dur(g|SP)

PrROOE
2.1. N([[gISP]~ Miin(d]9)
2.2. N([gA[SP]™ Min(S) (WDC*)
2.3. dur(SP) (WDC*)
5.4. Q.E.D.

3. N([[9I9P]™ Mint (9S)) =pc- dure(glS)
PROOFR
3.1. Preuve similaire a celle de I'étape 2
3.2. Q.E.D.
0

4. Term(g|S) = Mint(g|S) « false

PROOF.
4.1. Mint(g|S) « false
4.2. Mint (S) < false (WDC*, définitions)
4.3. TermS) (définition)
4.4. Q.E.D.

5. Nterm(g|S) = Mtin(g|S) < false

PROOF.
5.1. Ntermet M;in(-) sont symétriques &ermet Min¢ (), la preuve est similaire a celle de I'étape 4
5.2. Q.E.D.
0

6. QE.D.
0

Choix non borné
1. [[@x.SP]™ Miin(@x.S) =wbc: Miin(@x.S) ™ [P]
PROOF,
1.1. ASSUME [[SP]™ Msin(S) = Msin(S) " [P]
1.2. [[@x.SP]™ Msin(@x.S)

1.3. [[VX[SP]7 3x.Miin(S) (définitions)
1.4. [[9P]" 3y.(Msin(S)[y/XN) (instanciation dex, renommage du secomdeny)
1.5. [[§P]™ Miin(S) (instanciation dg/ parx)
1.6. Miin(S)~ [P] (WDC*, 1.1)
1.7. X (Msin(S[P]) (existenciation)
68 Q.E.D.

2. NM([[@x.YP]™ Mjin(@x.S)) =pc+ dur(@x.S,P)

PROOF.
2.1. N([[@SP]~ Miin(@x.S)
2.2. T([[SP]™ Miin(S)) (instanciations)
2.3. N(Miin(S) " [P]) (WDC")
2.4. N3 (Msin(S)”[P])) (existenciation)
2.5. Ixdur(SP) (déf. der)
2.6. Q.E.D.
0

3. N([[@x.GP] ™ Mint (@x.S)) =-pc+ dure, (@X.S)

PROOF.
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3.1.
3.2.
0

Preuve similaire & celle de I'étape 2
Q.E.D.

4, Term@x.S) = Mint (@x.S) < false

PROOF.
4.1.
4.2.
4.3.
4.4.

Mint (@X.S) < false
IX.Mint (S) = false
VX.(Mint (S) = false)
vx.Term(S)

A.4. Preuve de la séquentialisation

(définitions,WDC)
(WDC*)
(WDC*, définitions)

45. Q.E.D.
0

5. Nterm(@x.S) = Miin (@x.S) < false

PROOE
5.1. Ntermet M;in(-) sont symétriques &ermet Min¢ (), la preuve est similaire a celle de I'étape 4
5.2. Q.E.D.
0

6. Q.E.D.
0

A.4 Preuve de la ségquentialisation

A.4.1 Lemmes préliminaires

Nous introduisons dans cette section quelques lemmesastitians les preuves des sections
suivantes.

Lemme A.1 (Séquentialisation) Deux processus réduits a une phase (une opération atom-
ique) ordonnancables en cours d’exécution sont équivalanine séquence ou soit le premier
processus s'exécute et I'autre attend, puis 'autre s’axgcsoit I'inverse :

(/\ SCH ™[Ry 11Ascw) - (v (MWLA=RITATRIY) T ([RLIEA W A = Rﬂ))
A SCH ™ [R:]1"SCH, V ([RUIEAVWAA=R]) ™ (WA - Ry] A [R2]Y)

V (MW A= RiTA R ™ ([RUIPA TWa A= Ra])
V ([RiI* AW A= Re]) ™ (WA= R A TR ]Y)
ASCH ™ [R]*~SCH

ASCH ™ [R]1"SCH
12 AMWAA=RY] ™[R WaA— Ry ]~
TAMEAS R RIT WA R

{A Wi A= Ry] ™ [Ry]1* WA A= Ry

/\WWZ/\ﬂRﬂ [Re]' W2 A - Re]
TR WA A= Ry

/\H\Ng/\ﬁRz [Ro] ™~ Wo A— Ry

PROVE:

1.1. ASSUME

(définition deSCH)
\%

1.3.

<<<
>>

(définition de[[P]~, distributivité duv)
A \A/l/\ﬁRl R
A 1” [[Wz A= Ro]
AT R1 IS Wi A= Ry
A H—\Nz A Rz Rz 1~ H

AMWLA=RL]™

A [Re] 1AWWZAﬁR21
N R]_ 1AHW1/\—\R1-‘
AWeA =R [Re]?

<

\Y
(CONDy,CONDy)

<

1.5.
\Y

U
(-
Pt
U
{
G

(WDC)

175



Annexe A. Preuves de la sémantique temporelle de B en WDC

16 V (MW A= RITA RIS ™ ([RUIPA TWa A= Ra])
TV (R AW A= Re]) ™ (WA A= Ri] A TR2]Y)

1.7. Q.E.D.
O
2. CAsSE <«
PROOE

ASCH ™ [R]}"SCH
ASCH™[R]1SCH
V(W A= R A TR ™ (TR A W A - Ra])
21 ASSUME | (110 \ TWh A - Rol)~ (TWa A Rl A [Ro]1)
\/{/\ Wi A= Ry~ [Ry]Y
2.2 /\’—RZ“:LAHVVZ/\_‘RZ-‘
’ v {/\ (Rﬂl’\”Wl/\ﬁ Rﬂ
/\H\Nz/\—\Rz-‘ﬁl—Rz-‘l

03, NVAASR] TR WA AR
AL AR TR Ve A= R

PrROVE:

(CONDy,CONDy,WDC")

(WDC)

(Ajouts de[] et de disjonctions, définition dgP] )

54 ASCH ™ [R]*~SCH
™ ASCH™ R SCH
ﬁ.s. Q.E.D.

3. QED.
0

A.4.2 Mise en parallele

Nous prouvons ici que I'entrelacement présenté en sectibest cohérent avec la séman-
tique en WDC des substitutions. Nous reprenons l'ordre de présentdéeriableaux pour ces

preuves.

Celles-ci se font par récurrence sur la structure des $utistis considérées.

Substitutions atomiques

1 ProveE:  [((SS)Ill (To: T)IP1%™ Miin((Sa:S) | (Toi T)) = Miin((SaiS) Il (To: 7))~ [P1°
avecS,, Tp des affectations, skip, ou attentes réactives
PrROOE
1.1. ASSUME skip= (x:=Xx)
1.2. AssumE [(S||| (Ta;T))IP1°™ Miin(S||| (Ta; T)) = Miin(S||| (Ta; T))~ [P]°
1.3. AssUME [((Su9) I T)IPI®™ Miin((SiS) [ T) = Miin (S [ T) ™ [P]°
1.4. CASE: S =x=ATp,=y:=B
141 [[(x:= A9 || (y:=BiT)P]™ Min((x:= AS) ||| (y:=BT))

r A . 0
M= A T DR = g (= A9 (3= B5T))

L2 )y =B 9 TP
143 (A [x:= A (S| (To; T)IP]® - /A SCH™ Miin (x := A)~SCH ™~ Mfin(S) " ENDy
T AAY =B (S IT)P A SCH™ Min(y := B) " SCH™ Min(T) " END,
1aa [NX=AGITT))IP] - (ASCH™ (IR [x=Ag]oAL = 0)" SCH™ Mrin(S)~ENDy
T A =B((S 9 IT)P ASCH™([Re]* [y =Bo]? AL =0)"SCH™ Msin(T) " END,
145 [MX=AS](ToT))P] . <V (SCH.A Miin(y 1= B)) ™ Miin((Sa;'S) IHT))
T A =B((S 9 lIT)IP V (SCH A Miin (X := A)) ™ Miin (S| (To; T))
. 0

e LG TIPS (sCH A Ay B) (59 1)
4.6. _ N

VL SRI]|  (soHA finxi= A) (S (i T)

(hypothéses)
(définition)
(définition)

)

(lemme de séquentialisation)

(définition)

(déf. substitution, distributivité de la disjonction)
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A.4. Preuve de la séquentialisation
147 V(S5 ITIP)Y\BJ]®™ (SCH A Miin(y :=B))~ Miin((Sa:S) [II T)
VST T)IP)X\ATI O™ (SCH A Miin (x = A)) ™ Miin(S|I| (To; T))

B)~ [[(Sa:S) I TIP1°” Miin((SuiS) Il T)
A)) TSI (To: T)IP1O™ Miin (S| (To; T))

B))” Miin((Sw:S) || T)~[P]°
A)) ™ Miin(S|l| (To; 7))~ [P1°

A)ASCHLAMfin(S)AENDl> —~ "P“O
B)"SCH ™ Min(T) "END,

(WDC)
1.4.8.

V (SCH A Miin(y:
V (SCH A Miin(X :

(CONDy)
1.4.9. v (SCHI. A Mfln(i

V (SCH A Miin(

(par hypothése d’induction)
A SCHLAMfin(XZ
A SCHZAMfm(y:

1.4.10. (

(séquentialisatioriV DC*)
1.4.11. Miin((S;S) Il (To; T))~ [P]
(déf. (S;9) et (T, T))
|%|.4.12. Q.E.D.

1.5. CASE S =awaita, T, =y:=B
(ainsi que le cas symétrique)
PROOF SKETCH L'attente peut étre achevée a tout moment : immédiaterraemu’un autre processus a rendu la condition vraie, ou
plus tard. Si c’est plus tard, alors toute substitution quprend aucun temps s’exécutera immédiatement.
151 H awaita; (S||| (Tv; T)) } PTA (/\ SCH ™ (T-WiA-a]~ " [a]®) " SCH ™ Miin(S) " ENDy >
L ly=B(& 9T NSCH™ ([Re]* ™ [y=Bo]% A =0)"SCH ™ Miin(T) "END,
(définitions)

153

\V/ SCH (1 [a]) " SCH~ My ($)ENDy
152, [Q lawaitas (S (T T”ﬂ A SCH ([ WA a0 [ WA &~ [a]9)~ SCH~ Min(S)~END:
yi=B(&SITIP T\ \ sCh~([Rs]™ [y=Bo]° A £ = 0)~ SCH~ Miin(T)~ END,
\/{/\aé S|l (T; T)]P T’ ASCH™ ([T (a}o)“SCI-h“Mfin(S)“ENDl
([(S9) I TIP)[Y\B] ASCH ™ ([R]¥" [y=Bg]° AL =0)"SCH"™ Miin(T) "END,
/\ai[Sm (Ty; TP

(
(I

ASCH™([ WAﬂaWOA%wlAﬁaw [a]%)~ SCH. ™ Miin(S) " ENDy
(T

0
h
A (S99 ITIP) Y\B]—‘ Ro]' " [y=Bo]®Af=0)"SChH ™ M;in(T) END,

<
-

(WDC)

<
-

A& ITIP)IY\B [Re]'™[y=Bol°Al=0) ASCH)™ Miin((S;S)|I| T)
/\ai[SIH(TbT]P VSCH™ ((SCHzA[RleA[y Bo]°AL=0)A[=WiA-a])” Miin((SiS)[[| T)
NS (I TIP)Y\B] 2]t

V(TR

{
g

ANa=[S|| (Ty;T)]P T {v OASCH)™ Miin (S| (To: T))
1.5.4. ] A{\/

<
-

’—y BO-‘ A= )/\SCHL) Mfln((Sa;s)mT)
(séquencialisation, parallélisme d&-&\V;)

v ([ana= [S|| (To; T)IP1® ASCH) ™ Miin(S|| (To; T))
155 V(SS9 TIPYM\BI®™ (([Re]*~ [y=Bo]°AL=0) ASCH)™ Miin((S::S) | T)
V(S I TIP)YAB]]O™SCH ™ ((SCH ™ [Re]* [y =Bo]? AL = 0) A [= Wi A= &)~ Miin((SaiS) ]| T)
vV I([(S:9) I TIP)W\BJ1O™ (([R2]*~ [y =Bo]° AL = 0) ASCH) ™ Miin (S S) [ T) woe)
v ([a]°ASCH) ™ Miin(S||| (To; T))~ [P1°
156 Y ([RI*[y=Bo] oAl =0) ASCH)™ Miin((S: )| T)~[P]°
T VSCH T ((SCH T [Re] M [y =Bo]®AL=0) A [= Wi A - a])” Miin((Si ) | T) ~ [P]°
V (([Re]* " [y=Bo]®AL=0) ASCH) ™ Msin((S;9) ||| T) " [P°
(WDC")

15.7. Miin((S:9) Il (To: T)) " [P]°
(séquencialisation, parallélisme euMy, W DC¥)
15.8. Q.E.D.

1.6. CASE: S, = awaita, T, = awaitb
161 H awaita; (S||| (Tn; T)) }P"OA (/\ SCI—hA([[ﬁV\/l/\ﬁa}*A(a}O)ASCI-hAMfm(S)AENDl>
T L Jawaith; (S S) (I T) ASCH ™ (T-Wo A= b]~~[a]%) ~SCH™ Msin(T) “END, - )
éfinitions

{/\SCW (1~ H) SCH ™ M;in(S)"ENDy
ASCH™([17b]%)~SCH™ Min(T) " ENDz
. V{Ascw ([-WiA—al®" [=WiA—-a]~[a]%) " SCH™ Mjin(S)ENDy
162, Pa:>[$||\ To: T w ASCH™([17[b]%)~SCH™ M;in(T) "END;
T Ab=[(S9)(ITIP V{Ascw (117 a]®) ™ SCH. ™ Mjin(S) " ENDy
ASCH ™ ([-Wo A= b]%" [=Wo A= b] ™ [b]%) " SCH ™ Miin(T) “END,
y JASCH™([~WaA-a]® [~Win-a] ™ [a]®)” SCH™ Miin(S) ENDy
ASCH ™ ([=We A= b]% [2Wo A= b] ™ [b]%) " SCH™ Miin (T) " END,

(expansion def-W A—-_]7)
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v ASCH™ ([ [a] ) SCH™ M;in(S)"ENDy \ p10

(ASCHZ ~([1~[b1%)" SCHZAMfin(T)AEND2> [P

v(/\SCI-h ([— 1Aﬂa}oﬂ(ﬂwlmar(a}O)ASCﬁ“Mﬂn(S)“ENDl)Amo
ASCH™([17[b]%) " SCH™ M;in(T) " END;

V(Ascw (11~ [al%)~SCH ™ Mjin(S)"ENDy >Amo
ASCH ™ ([=We A= b] [=Wo A= b]~ [b]°)~ SCH ™ Mjin (T)“END,

V(Ascw ([~WiA=a]2" [~WiA-a]™ (WO)“SCw“Mm(SrENDl)ﬁmo
ASCH™ (F\/Vz/\ﬁbWOAFVVz/\ﬁbW [6]°)~ SCH ™ Miin(T) “END;

(Hypothéses de récurrence, séquentialisation)

1.6.4. Le passage de I'étape 1.6.2 a 1.6.3 s’effectue comine s
— Premier membre de la disjonction : le lemme de séquerstialis s'applique
— Deuxiéme membreh est vérifié avang, c’est dond = [(S; S) ||| T]P qui s’applique
— Troisieme membrea est vérifié avanb, c’est donca = [S||| (Tp; T)]P qui s’applique

— Dernier membre : soi est vérifié avanb, soit b est vérifié avang, alors ces deux cas sont similaires aux deuxieme et

troisieme membre. Sait et b sont vérifiés en méme temps, et donc ce cas est similaire eniggrmembre
1.6.5. Q.E.D.

1.7. Q.E.D.

2. PROVE:  [[(delaya;S) ||| (y:=B;T)JP1%" Min((delaya;S) ||| T) = Miin((delaya;S) || (y:=B;T))~ [P]°
PROOF,

AssUME [[(delaya;S) ||| T]P]1%™ Min((delaya; S) ||| T) = Min((delaya; S) ||| T) "~ [P]°

2.1. [[y:=B;((delaya;S) ||| T)]P1°~ Miin((delaya;S) ||| S2)

~(T—, 1 T~ 0 —_d— — . —
2.2. [[(delaya;S) | TIP)ly\BJ]*~ (Q§§gﬁ§\”{fm‘f;ﬁ:B)Li”gcjkllﬂgfn(T(;LEShfg Miin(T:) ENDl)

o~ —~ o~ 0 _ —~ ~ . ~
2. ool () - 0 s st e

— e~ 0 _ ~ - . -
24. [i(0etayas) IRV () (ot o =S T o™

(hypothese)

(définitions)

(définitions)

(CONDy,COND; : puisqueR; n'attend paskR, doit s’exécuter)

_ ~Unit~T119 A/ — )~ ~af. ~
25. [i((0etayas) IITIRINEN () (et o =S oo™

(CONDy,COND; : puisque(delaya; S) n'attend pasS; doit s’exécuter)

26, (A= OAMTY [((Geeya IITIPT (W] Unc”[£1°¢ =) SCH afn(T”END,

A ([Re]* ™ [y=Bol®AL = 0)~ [[((delaya; S) ||| T)]P]® SCH™ Miin(T) "END,

(propriétés de[P]|*, CONDy)

A(L=0ATWL]Y) ~ . ~ e :
27. <A((Rﬂ1wy1: BOWOMZOQ [[((delaya; S) ||| T)]P1°~ Miin((delaya;S) ||| T) efnions WOC)
ernitons,
A(L=0ATWTY) ~ . ~
28, () gojo e )~ Mim((celayas) 1) [P° (Gétinitions WD)
erinitons,
2.9. Miin((delaya;S) | (y:=B;T)) " [P]° (définitions WDC)
ernitions,

2.10. Q.E.D.

3. PRoVE [[(x:=A;9)||| (delayb; T)]P]°™ Msin (x:= A;S) ||| (delayb; T)) = Miin((x:= A;S) ||| (delayb; T))~[P]°
PROOFR

3.1. Lapreuve est similaire a 2, a la symétrie des termes pres

3.2. Q.E.D.

4. ProvE: [[(delaya;S)||| (awaith; T)]P]% Miin ((delaya; S) ||| (awaitb; T)) = Min((delaya; S) ||| (awaitb; T))~[P]°
PROOFR
AssuME [[delaya; (S||| (awaitb; T))]P]°™ M, (delaya; (S||| (awaitb; T))) = Msin(delaya; (S||| (awaitb; T)))~[P]°
AssuME [[awaitb; ((delaya;S) ||| T)]P]% Mrin (awaitb; ((delaya; S) ||| T)) = Mrin(awaitb; ((delaya; S) ||| T)) "~ [P]°
[A [delaya; (S]|| (awaith; T))]P]

41| )\ awaitb; ((delaya; 9) ||| T) P

~ Miin((delaya; S) ||| (awaitb; T))

4.2 A [delaya; (S| (awaith; T))]P]% A (T~ WA+~ Unit~[1]9A ¢ = a)~ SCH ™~ Mjin(S) " END;
| A [awaitb; ((delaya; ) ||| T)IP| A SCH™ (T-WaA—b] =~ [a]%) " SCH ™ Mjin(T) "END,
- ) - -0 A([-WATF~Unit™[1]9A £ = @)~ SCH ™ Min(S) " ENDy
A [delaya; (S| (awaitb; T))JP]° - {vsclur(ﬂA(b}O)AschMﬁn(T)AE;\JDz

4.3 ya, ,
M lewaltbi(aetya SUIDIPL Ay SCH (7 Wo A= B10 [+ Wo A= b1~ [B]0)~ SCH™ Ain(T)~END,
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A.4. Preuve de la séquentialisation

(WDC¥)
b10~ A ([-WATFUnit ™ [1]°A £ = &)~ SCH ™ M5in (S) " ENDy
a4 |/ (Sl (awaith; T)]P oV [bl A SCH ™ M;in(T) "END;
| A Jawaitb; ((delaya; S) ||| T)}P—‘ A ([-WATHUnit™[1]°A 2 = @)~ SCH ™ M5in (S)"ENDy
v {A SCH ™ ([~Wo A= b]%™ [~ Wo A= b] ~ [b]%) ~SCH ™ Mjin(T) "END
(WDC¥)

A ([-WATHUnit™[1]°A 2 = @)~ SCH ™ M5in (S)"ENDy
A SCH™ Miin(T)"END,

V SCH™ ([ We -~ b10" =W A1 1 = &) (S]] (await T)PTO {

Vv [[awaitb; ((delaya; S) ||| T)]P]°~ [b]9™ {

45 A SCH™ Mrin(S)~ENDy

A (([=Wa A= b] V)] [b]°) " SCH™ Miin(T) "END,
(WDC*, I'attente continue car la condition n’est pas vérifiée uifa processus est en attente par un délai)
v [b= [(delaya; S) || T]P]%~ Miin (b= ((delaya; S) || T))

48 SCH™ (= Wa A= b]0™ [~ Wh A b] A€ = a) [[S]]| (awaith; T)JP]°~ Miin(S|| (awaith; T))
(WDC?)
47, ¥ Min(b— ((delayas) || 7))~ [P1°
TV SCH T ([=Wa A b0 [=Wa A b AL = &) Miin(S||| (awaitb; T)) ~ [P]°
(WDC?)
48, ¥ Min(b— ((delayas) | 7))~ [P1°
TV SCH T ([=Wa A= b]OT [=Wa A b AL = &) Miin(S||| (awaitb; T)) ~ [P]°
(WDC?)

4. V010 Miin((delaya;S) ||| T)~ [P]°
7V 7T Mein((delaya; S) ||| (awaitb; T)) ™ [P1°
(WDC*, définitions)
4.10. vV~ Msin((delaya;S) ||| (awaith; T))~[P]°
(WDC*, le premier membre de la conjonction est un sous-cas du &teei

. 4.11. Q.E.D.
5. Prove: [[(awaita;S) ||| (delayb; T)]P]9™ Miin ((awaita; S) ||| (delayb; T)) = Miin ((awaita; S) ||| (delayb; T))~[P]°
PROOF,
5.1. Lapreuve est similaire a 4, a la symétrie des termes pres
5.2. Q.E.D.
6. Prove [[(delaya;S) ||| (delayb; T)]P1°~ Miin ((delaya; S) ||| (delayb; T)) = Myin((delaya; S) ||| (delayb; T))~[P]°
PROOF
ASSUME a<b
AssuME [[(S]| (delay(b—a); T)]P]1%™ Msin(S||| (delay (b —a); T) = Msin((delaya; (S||| (delay (b—a); T))~[P]°
6.1 [[(delaya; (S|| (delay (b—a);T))]P1°" Mjin(St [l S2) .
. . (A=W Unit ™ [1]°A ¢ = a) " SCH ™ M5in(S) "ENDy
6.2. [[[delayai (sl (¢elay(b-aTlP1o- () (T U B =B S S )
(définitions)
6.3. ([-WATI* ~Unit™[1]°A¢ = a)" [[(delaya; (||| (delay (b—a);T))]P]°
(A" SCH™ M;in(S)"ENDy
</\ (T-WoI*~Unit™[1]°A¢ = (b—a)) " SCH™ M5in(T) END,
(b>a,WDC)
6.4. (T-WATI* ~Unit~[1]°A¢ = a)~ [[(delaya; (S||| (delay (b—a); T))]P1°™ Miin (S||| (delay (b—a); T))
(définitions)
6.5. (T-Wall* ~Unit™ [1]°A¢=2) " [[(S]| (delay (b—a);T)]P1°~ Miin(S||| (delay (b—a);T))
(définition de la substitution delay )
6.6. Msin((delaya;S) ||| (delayb; T))~[P]°
(définitions,W DC¥)
. 6.7. Q.E.D.
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Annexe A. Preuves de la sémantique temporelle de B en WDC
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Annexe B

Implémentation en Cog de DC

Module PL _utils

Require Import Classical Type

Theorem contrapositionnot: VAB: Prop,(A— B) - = B— = A
unfold not in x ; intros; tauta.
Qed.

Theorem not_contraposition VA B: Prop, CA— - B) - B — A
intros.

apply NNPP, unfold not in+ x ; intros; apply H

assumption

assumption

Qed.

Theorem or_false: V A: Prop, AV False— A.
intros A AR

elim AF; [ trivial | tauto ].

Qed.

Theorem false_or : V A: Prop, Falsev A — A.
intros A AR

elim AF; [ tauto | trivial ].

Qed.

Theorem or_falser : V A: Prop, A— AV False
intros A HA, left; assumption
Qed.

Theorem false.or_r : V A: Prop, A — FalseV A.
intros A HA, right; assumption
Qed.

Theorem and_true: vV A: Prop, AA True— A.
intros A AT
elim AT; intros; assumption
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Module PL_utils

Qed.

Theorem true_and: vV A: Prop, TrueA A — A.
intros A AT

elim AT; intros; assumption

Qed.

Theorem and_true_r : V A: Prop, A— A A True
intros A HA

split; [ assumption | trivial ].

Qed.

Theorem true_and.r : V A: Prop, A — TrueA A.
intros A AT

split; [ trivial | assumption |.

Qed.

Theorem and_.comm: vV AB: Prop, AANB — BAA.
intros A B AB, elim AB; intros; split; [ assumption | assumption ].
Qed.

Theorem or_.comm: VA B: Prop, AVB—BVA.
intros A B AB, elim AB;

[ intros ; right; assumption | intros; left; assumption ].
Qed.

Theorem and_distr_or : VAB C: Prop AA(BVC) —AABVAAC.
intros AB C AaBoC
elim AaBoC intros HA HBoC
elim HBoC
intros; left; split; [ assumption | assumption ].
intros; right ; split; [ assumption | assumption ].
Qed.

Theorem and_distr_or_r :
VABC:Prop AABVAAC—-AA(BVCO).
intros A B C AaBoAaC
elim AaBoAaC intros Aand
elim Aand intros; split; [ assumption | left ; assumption ].
elim Aand, intros; split; [ assumption | right ; assumption ].
Qed.

Theorem or_distr_and:
VABC:Prop AVBAC— (AVB)A(AVC).
intros AB C AoBaC
elim AoBaC
intro HA; split; [ left; assumption | left; assumption |.
intro BaC; elim BagC, intros; split;
[ right; assumption | right ; assumption ].
Qed.
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Theorem or_distr_and.r :
VABC:Prop, AVB)A(AVC)—AVBAC.
intros A B C; apply not.contraposition
intro nAoBC
apply or_.not.and
cutCAAN=-BVv—-AA-C).
intro nAnBonANC elim nAnBonAnCintro hypa
left; apply and not_or ; assumption
right; apply and.not_or ; assumption
apply anddistr_or.
cutCAA - (BACQ)).
intro nAnBC; elim nAnBC intros; split;
[ assumption | apply noand or ; assumption |.
apply notor_and; assumption
Qed.

Module IL _base

Require Export Reals

Parameter length.eq: R — Prop.
Parameter length_It : R — Prop.

Definition length.le (x :R) :=(length.eq % V (length_It x).
Definition length_gt (x :R) :="(length_le X).
Definition length_ge (x :R) :=(length_eq ¥ Vv (length_gt x).

Parameter chop: Prop — Prop — Prop.
A few handy definitions

Definition point:= (length.eq0).
Definition sometime$P : Prop) := chop True(chop P Trug.
Definition always(P : Prop) := —= sometime§™ P).

— "sometime" read®r some subinterval
— "always" readgor all subintervals

n/—~n

Infix := chop(at level 79, right associativity.

Notation ™' I' = X" := (length_eq X} (at level65, no associativity.
Notation ™' I' # X" := (" (length_eq X)) (at level65, no associativity.
Notation ™' I' < X" := (length.le x) (at level65, no associativity.
Notation "’ I' < X" := (length.lt x) (at level65, no associativity.
Notation "’ I" > X" := (length.ge X (at level65, no associativity.
Notation ™' I' > X" := (length_gt X) (at level65, no associativity.

Notation "[[]|" :=point (at level33, no associativity.
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Module Commonfunctions

Notation "<& P" :=(sometimes P(at level34, no associativity.
Notation "O P" :=(always B (at level35, no associativity.

Module Common_functions

Require Import IL _base

All functions in this file should be considered as "calcuatifunctions, because they are con-
sidered in corresponding proof systems as side-conditions

Definition of the rigidity of a formula. Valid for both pure terval Logic and Duration
Calculus

Note that a state can be not rigid. Indeed S(1) = I, thus ang etaer than 0 will be flexible.
For O states, as S(0)=0, replacing through equality allowstfing testing the rigidity of a term

Inductive rigid _term: R — Prop:=

| rig_rO : rigid _term0%R
[rig_rl:rigid_term1%R
| rig _rbin :

VF:R—-R—R (xXy:R),

rigid _term XA rigid _term y— rigid _term(F x y)
[rig_opp: V x: R, rigid_term x— rigid _term(- x)%R
[rig_inv:V x: R, rigid_term x— rigid _term(/ x)%R
|rig_sqrt: V x: R, rigid _term x— rigid _term(sqrt X.

Inductive rigid : Prop — Prop:=
| rig _true: rigid True
| rig _false: rigid False
| rig_chop: V p q: Prop, rigid p A rigid g — rigid (chop p q
[rig_imp:V p q: Prop, rigid p A rigid q — rigid (p — Q)
|rig_and: V¥V p q: Prop, rigid p A rigid g — rigid (p A Q)
|rig_or :V pq: Prop, rigid p A rigid q — rigid (p vV Q)
| rig_not: Vv p: Prop, rigid p — rigid (" p)
[rig_ex:V p:R— Prop,rigid (p 0%R) — rigid (ex p
[rig_all : V p: R— Prop, rigid (p 0%R) — rigid (all p)
| rig_rel :
V(r:R— R—Prop) (xy:R),
rigid _term XA rigid _term y— rigid (r x y).
What is important in this inductive definition of rigidity shat is not defined, i.e. all the *Var
"constructions”, and. They don’t appear in the definition, so when using the taRtgidity
defined below, you won't be able to state that a formula comgi/ or a variable is rigid,

which correspond to the definition of rigidity. Note that wend define flexibility, as such a
side-condition never appears in the axioms and infererles af the proof system of IL or DC.

Ltac Rigidity := repeat firsff constructor | split ].
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Inductive chop_free: Prop — Prop:=

| cf_true: chop.free True
| cf_false: chop.free False
| cf_imp:

vV p q: Prop, chop.free pA chop.free g— chop free(p — q)
| cf_and:

vV p q: Prop, chop.free pA chop.free g— chop. free(p A Q)
| cfor:

vV p q: Prop, chop.free pA chop free g— chop.free(p v q)
| cf_not:V p: Prop, chop.free p— chop.free (" p)
| cf_ex: V p: R— Prop, chop free(p 0%R) — chop.free(ex p
| cf_all : V p: R— Prop, chop.free(p 0%R) — chop. free (all p)
|cf_rel :V (F: R— R— Prop) (xy: R), chop.free(F xy).

Ltac ChopFree = repeat firstf constructor | split ].

Module IL _length

Require Import IL _base

Require Import IL _axioms

Require Import Commonfunctions
Require Import Classical Type
Require Import PL_utils.

Require Import Fourier.

Theorem length.gt_not_eq:V xR, I>X — = I=x.
compute

intros; apply H

left; assumption

Qed.

Theorem length.eg_not_gt :V x :R,|=x — “(I>X).
compute intros.

apply lengthgt_not_eq with x

assumption

assumption

Qed.

Theorem length.eg_not It :V x :R|=x — "(I<x).
compute intros.

apply lengthlt_not_eq with x

assumption

assumption

Qed.

Theorem length.diff_It_gt :V X :R|#Xx < [<x Vv I>X.
intros; split.
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Module IL_length

intros.

cut C(C1<x A = I>X)).

intro.

apply NNPP

intro.

elim HO.

apply not or_and; assumption
intro.

elim HO; intros.

compute in H2

tauto.

intros; elim H; intros.

apply lengthlt_not_eq; assumption
apply lengthgt_not_eq; assumption
Qed.

Theorem length.lt_gt_false:V x :R, I<x A I>x — False
compute intros.

elim H; intros.

apply H1; right; assumption

Qed.

Theorem total_length:V x :R, I<x V [=x V I>X.
compute intros.

elim(classic(l <x V | =x)).

tauto.

tauto.

Qed.

Theorem length_lt_not ge:V xR, I<x < — I>x.
intros; split.

intro.

unfold lengthge

apply and not_or ; split.

apply lengthlt_not_eq; assumption
intro; apply HO; right ; assumption
intro.

compute in H

cut(I#xA (I =x V| <x— False).
intros.

elim HO; intros.

cut (I<x).

intros.

elim H3; intros.

contradiction

assumption

apply NNPP, assumption
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apply notor_and; assumption
Qed.

Theorem length_le_not_gt .V x :R, I<x < = |>x.
intros; split.
intro.

unfold lengthgt.
tauto.

intro.

apply NNPP
intro.

apply H
assumption
Qed.

Theorem length.eg.Rge:V x y :RI=X — x>y — |>V.
intros.

elim HO; intros.

right; apply lengtheq_Rgt with x; assumption

left; rewrite — H1; assumption

Qed.

Theorem length.eg_Rle:V X y R I=x — x<y — I<y.
intros.

elim HO; intros.

right; apply lengtheg_RIt with x; assumption

left; rewrite < H1; assumption

Qed.

Theorem length.eq_length.le :V x y :RI=x — I<y — x<y.
intros.

elim HO; intros.

right; apply lengtheqg_length.eq; assumption

left; apply lengtheq.length.lt ; assumption

Qed.

Theorem length_eq_length.ge:V x y:R|=x — |>y — x>v.
intros.

elim HO; intros.

right; apply lengtheqg_length.eq; assumption

left; apply lengtheq_length gt; assumption

Qed.

Theorem length.gt_Rge:V x y:R/I>X — x>y — |>y.
intros.

elim HO; intros.

apply lengthgt_Rgt with x; assumption

rewrite — H1; assumption

Qed.
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Module IL_length

Theorem length.ge_Rgt:V X y:RI>x — x>y — [>y.
intros.

elim H; intros.

apply lengtheg_Rgt with x; assumption

apply lengthgt_Rgt with x; assumption

Qed.

Theorem length.ge_Rge:V X y :RI>X — x>y — |>y.
intros.

elim H; intros.

apply lengtheg_Rge with x assumption

right; apply lengthgt_Rge with x assumption
Qed.

Theorem length.ge_length It :¥V x y:RI>X — I<y — x<y.
intros.

elim H; intros.

apply lengthlt_length.eq; assumption

apply lengthgt_length_It ; assumption

Qed.

Theorem length_gt_length.le :V X y :RI>X — I<y — x<y.
intros.

elim HO; intros.

apply lengthgt_length_eq; assumption

apply lengthgt_length_It ; assumption

Qed.

Theorem length.ge_length.le .V x y :RI>X — <y — x<y.
intros.

elim H; intros.

apply lengtheq_length le ; assumption

left; apply lengthgt_length.le; assumption

Qed.

Theorem length.ge_length.eq:V x y :RI>X — |=y — x<y.
intros.

apply Rgele.

apply lengtheq_length ge; assumption

Qed.

Theorem length_le_RIt :¥V X y :RI<X — x<y — I<y.
intros.

elim H; intros.

apply lengtheqg_RIt with x; assumption

apply lengthlt_RIt with x; assumption

Qed.

Theorem length_lt_Rle:V x y :RI<x — x<y — I<y.
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intros.

elim HO; intros.

apply lengthlt _RIt with x; assumption
rewrite — H1; assumption

Qed.

Theorem length_le_Rle:V x y:RI<x — x<y — I<y.
intros.

elim H; intros.

apply lengtheg_Rle with x; assumption

right; apply lengthlt_Rle with x; assumption
Qed.

Theorem length.le_length.eq:V x y :RI<x — |=y — y<x.
intros.

elim H; intros.

apply lengtheq_length_le; assumption

left; apply lengthlt_length eq; assumption

Qed.

Theorem length_le_length.gt :V x y :RI<X — >y — y<x.
intros.

elim H; intros.

apply lengthgt_length eq; assumption

apply lengthlt_length.gt; assumption

Qed.

Theorem length.lt_length.ge:V x y :RI<x — [ >y — y<x.
intros.

elim HO; intros.

apply lengthlt_length_eq; assumption

apply lengthlt_length.gt; assumption

Qed.

Theorem length.le_length.ge:V x y :RI<x — I>y — y<x.
intros.

elim H; intros.

apply lengthge_length.eq; assumption

left; apply lengthlt_length ge; assumption

Qed.

Theorem length.betweenV x :R, I<X — |>x — I=x.
intros.

elim HO; intros.

assumption

contradiction

Qed.
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Module IL_axioms

Module IL _axioms

Require Import IL _base
Require Import Commonfunctions
Require Reals

Axiom IL1 : V p q:Prop, O (p—Qq) — Op — Oq.
Axiom IL2 : V p :Prop, Op — p.

Open Scope Escope

Axiom always length.lt_not.eq: O (V X :R/<X — (#X) .
Theorem length_lt_not_eq:V X :R/<x — (#X.
apply IL2; apply alwayslength.lt_not_eg Qed.

Axiom always length.eq. Rgt: O (V X y:R/=X — x>y — (>Y) .
Theorem length.eq Rgt:V X y :R /=X — x>y — (>y .
apply IL2; apply alwayslength eq Rgt Qed.

Axiom always length.eg RIt: O (VX y:R/=X — X<y — (<y) .
Theorem length.eq_RIt: V X y :R /=X — X<y — (<y.

apply IL2; apply alwayslength eg RIt. Qed.

Axiom always length.eg_length it : O (V Xy :R/=X — /<y — X<y ).
Theorem length.eqg_length.lt : V X y :R{=X — /<y — X<y.

apply IL2; apply alwayslength.eq length_It. Qed.

Axiom always length.eqg_length.eq: O (V X y:R/{=X — {=y — X=Yy ) .
Theorem length.eq_length.eq: V Xy :R /=X — (=y — x=y .

apply IL2; apply alwayslength.eq.length.eg Qed.

Axiom always length.eg_length.gt: O (V Xy :R /=X — (>y — x>y ) .
Theorem length.eq_length.gt : V X y :R/=X — >y — x>y .

apply IL2; apply alwayslength eqg.length_gt. Qed.

Axiom always length gt Rgt: O (V X y:R/>X — x>y — >y) .
Theorem length.gt_Rgt: V X y:R/>X — x>y — >y .

apply IL2; apply alwayslength gt_Rgt Qed.

Axiom always length.gt_length.lt : O (V X Y:R/>X — /<y — X<y ) .
Theorem length.gt_length.lt : V X y :R/{>X — <y — X<y .

apply IL2; apply alwayslength.gt_length_It. Qed.

Axiom always length.gt_length.eq: O (VX y:R/{>X — l=y — x<y) .
Theorem length.gt_length.eq: V X y :R/>X — =y — X<y .

apply IL2; apply alwayslength.gt_length.eqg Qed.

Axiom always length It _RIt: O (VX y:R/<X — X<y — (<y) .
Theorem length_It_RIt: V X y :R/<X — X<y — /<y

apply IL2; apply alwayslength.lt _RIt. Qed.

Axiom always length.lt_length.eq: O (V X y:R/<X — /=y — y<X).
Theorem length.lt_length.eq: V X y :R/<x — (=y — y<X.

apply IL2; apply alwayslength_lt_length.eq Qed.

Axiom always length.lt_length.gt: O (V X Y :R/<X — >y — y<X) .
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Theorem length.lt_length.gt: V x y :R/{<X — />y — y<X.
apply IL2; apply alwayslength It _length gt. Qed.

Axiom always length_exists: O (3 X R, /=X) .
Theorem length.exists: 9 x :R, /=x.
apply IL2; apply alwayslength exists Qed.

— Now for the original axioms

Axiom always pos.interval: O (¢> 0).
Theorem pos.interval: ¢ > 0.
apply IL2; apply alwayspos interval. Qed.

Definition AO := pos.interval

Axiom
always chop.and_right :
Vpqr:Prop, O (chopp g\ — choppr— chop p(gA — r)).
Axiom
always chop.and_left :
Vpqr:Prop, O (chopp g\ — choprqg— chop(pA — r)Q).
Theorem chop.and_right : V p q r: Prop, chop p gA = chop p r— chop p(q A — ).
intros p g r; apply IL2; apply alwayschop and. right. Qed.
Theorem chop.and_left: vV p g r: Prop, chop p g\ — chop r g— chop(p A = 1) Q.
intros p g r; apply IL2; apply alwayschop and._left. Qed.

Definition A1_right := chop.and_right.
Definition Al_left := chop.and_left.

Axiom

always chop.assoc V p qr: Prop, O (chop(chop p q r < chop p(chop q ).
Theorem chop.assoc V p q r: Prop, chop(chop p g r <« chop p(chop q 1.
intros p g r; apply IL2; apply alwayschop.assoc Qed.
Definition A2 := chop.assoc

Theorem chop.assocleft_right :
vV P Q R: Prop, chop(chop P Q R— chop P(chop Q R.
intros P Q R chopleft
cut (chop(chop P Q R« chop P(chop Q R).
intros H.
elim H; intros CLR CRL
apply CLR, assumption
apply chopassoc
Qed.

Theorem chop.assocright_left :

vV P Q R: Prop, chop P(chop Q R — chop(chop P Q R.
intros P Q R chopright
cut (chop(chop P Q R« chop P(chop Q R).
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intros H.

elim H; intros CLR CRL
apply CRL; assumption
apply chopassoc

Qed.

Ltac ChopAssoc=
match goal with
| = (chop?X1 (chop?X2?X3)) = apply chopassocleft_right
| = (chop(chop?X17?X2) ?X3) = apply chopassocright_left
end

Axiom always rigid _chop.left: V p q: Prop, rigid p — O (chop p g— p).
Axiom always rigid _chop.right : V p q: Prop, rigid g — O (chop p g— Q).
Theorem rigid_chop.left: ¥V p q: Prop, rigid p — chop p g— p.

intros p q H; apply IL2; apply alwaysrigid _chop_left; assumptionQed.
Theorem rigid _chop_right : V p g: Prop, rigid g — chop p g— g.

intros p q H; apply IL2; apply alwaysrigid _chop_right; assumptionQed.
Definition R_left := rigid _chop_left.

Definition R_right :=rigid _chop_right.

Axiom
always existschop left :
YV (p: R— Prop) (q: Prop),
O (chop(dx: _,pX) q— dx: _, chop(p X q).
Axiom
always exists chop.right :
Y (p: Prop) (g: R— Prop),
O (chopp(@x:_,qx — dx: _, chop p(q X).
Theorem
existschop.left:
vV (p: R— Prop) (q: Prop),
chop(@x:_,pX)g— Jx: _,chop(p X qg.
intros p q; apply IL2; apply alwaysexists chop_left. Qed.
Theorem
exists.chop.right :
vV (p: Prop) (q: R— Prop),
chopp(@x:_,gX — 3dx: _, chop p(q X).
intros p q; apply IL2; apply alwaysexists chop right. Qed.
Definition B_left := exists chop_left.
Definition B_right := exists.chop_right.

Axiom
always. Ix_chop.not_right :
VvV (x:R) (p: Prop), O (chop(! =x) p — — chop(¢ =x) (" p)).
Axiom
always. Ix_chop.not_left :
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vV (x:R) (p: Prop), O (chop p(f =x) — — chop(" p) (¢ =x)).

Theorem
Ix_chop.not_right :

V(x:R) (p: Prop), chop(/ =x) p— — chop(! =x) (" p).
intros x p; apply IL2; apply alwaysix_chop.not_right. Qed.
Theorem

Ix_chop.not_left:

vV (x:R) (p: Prop), chop p(/ =x) — — chop(" p) (¢ = x).
intros x p; apply IL2; apply alwaysix_chop.not_left. Qed.
Definition L1_right := Ix_chop.notright.

Definition L1_left := Ix_chop_not_left.

Axiom
always interval_chopping:
VXY:R
O (x> 0)%RA (y > 0)%R — (¢ = (X + Y)%R < chop(¢ = X) (£ =Y))).
Theorem
interval_chopping:
VXY:R
(x> 0)%RA (y> 0)%R — (£ = (X + Y)%R < chop(/ = X) (¢ =y)).
intros x y; apply IL2; apply alwaysinterval_chopping Qed.
Definition L2 := interval_chopping

Axiom always add_point_left: V p : Prop, O (p — chop p(¢ = 0%R)).
Axiom always add_point_right : V p : Prop, O (p — chop(¢ = 0%R) p).
Theorem add_point_left: vV p : Prop, p — chop p(¢ = 0%R).

intros p; apply IL2; apply alwaysadd_point_left. Qed.

Theorem add_point_right : ¥V p : Prop, p — chop(¢ = 0%R) p.

intros p; apply IL2; apply alwaysadd_point_right. Qed.

Definition L3_left := add_point_left.

Definition L3_right := add_point_right.

Axiom
guantification:
V(p:R— Prop) (x: R),
chop.free(p 0%R) V rigid_term x— all (funy=py) — p x

Ltac Quantification term= apply quantification with{x := term).

Axiom
monotonyleft :
Vpq:Prop,0(p—q)— Vr:Prop choppr— chopqr
Axiom
monotonyright :
Vpqg:Prop O(p—qg)— Vr:Prop choprp— choprq
Definition monotonechop:= monotonyleft.
Definition chop.monotone= monotonyright.

Ltac Monotony.=
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match goal with
| - :(chop?X1 (chop?X2?X3)) - (chop(chop?X17?X4) ?X5) =
ChopAsso¢Monotony
| - :(chop(chop?X17?X2) ?X3) - (chop?X4 (chop?X57X3)) =
ChopAsso¢Monotony
| hyp:(chop(chop?X1?7X2) ?X3) - (chop?X1 (chop?X4?X5)) =
cut (chop X1(chop X2 X3);
[ clear hyp; intros; Monotony | ChopAssoc ; assumption |
| hyp:(chop?X1 (chop?X2?X3)) - (chop(chop?X4?X5) ?X3) =
cut (chop(chop X1 X2 X3);
[ clear hyp; intros; Monotony | ChopAssoc ; assumption |
| - :(chop?X1?X3) I~ (chop?X2?X3) =
apply monotonyeft with (p := X1) ; [ idtac | assumption ]
| - :(chop?X3?X1) F (chop?X37?X2) =
apply monotonyright with (p := X1) ; [ idtac | assumption ]
end

Finally we complete the axioms of classical logic with thescessitated counterpart

Axiom always S:V p q: Prop, O (p—g—p).
Axiom always K :V pqr: Prop, O ((p—Qq) — (p—g—r) — (p—T)).

Axiom alwaysand.ind:Vpqr:PropO((p—q—r)—pAQg—T).
Axiom alwaysand:Vpq: Prop,0(p—q— pA Q).

Theorem always.id : V p : Prop, O (p—p).
intros.

apply IL1 with(p->(p—p)->p).

2 :apply alwaysS.

apply IL1 with(p—p—p).

apply alwaysK.

apply alwaysS.

Qed.

Theorem always Sprime: V p g: Prop, O (p — q — Q).
intros.

apply IL1 with(g—q).

apply alwaysS

apply alwaysid.

Qed.

Theorem always projl: VvV p q:Prop, O (p A q— p).
intros p g

apply IL1 with(p—q—p).

apply alwaysand_ind.

apply alwaysS

Qed.

Theorem always proj2: VvV p q:Prop, O (p A g —Q).
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intros p q

cut ([l (AP — @)).

intros.

apply IL1 with(p—qg—q).
apply alwaysand.ind.
apply alwaysSprime
apply IL1 with(g—p—q).
apply alwaysand_ind.
apply alwaysS.

Qed.

Theorem always false: False— OFalse
apply Falseind; assumption
Qed.

Axiom always True_ind : V p : Prop, O (p — True — p).
Axiom always True: OTrue

Axiom alwaysor_ind:Vpqr: Prop, O((p—r) — (Q—r) — pvg—r).
Axiom always or_introl : Vp q: Prop, 0 (p — p V Q).
Axiom always or_intror : Vp q: Prop,0(Q— pV Q).

Module DC_base

Require Import IL _base
Require Export Reals

Inductive DCState: Set:=
| SZero: DCState
| SOne DCState
| SOr: DCState— DCState— DCState
| SNot: DCState— DCState
| SAnd: DCState— DCState— DCState
| Simply: DCState— DCState— DCState
| SIff : DCState— DCState— DCState

Axiom

SAnddef:V S T: DCState SAnd S T= SNot(SOr(SNot $ (SNot T)).
Axiom SImply def: VvV S T: DCState SImply S T= SOr(SNot 3 T.
Axiom

Siff_def:V S T: DCState SIff S T= SAnd(SImply S J (Simply T $.

Parameter SVar: DCState— DCState

Parameter duration_eq:DCState— R — Prop.
Parameter duration_It :DCState— R — Prop.

Definition duration_le S x:=(duration_eq S X Vv (duration_It S X).
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Definition duration_gt S x:="(duration_le S 3 .
Definition duration_ge S x=(duration.eq S ¥ Vv (duration_gt S 3.

Fixpoint proplogic(S: DCStat¢ : Prop:=
match S with
| SZero=- False
| SOne=- True
| SOr S1 SZ proplogic S1Vv proplogic S2
| SNot SI= — proplogic S1
| SAnd S1 S2>- proplogic S1A proplogic S2
| SiImply S1 S2- proplogic S1— proplogic S2
| SIff S1 S2Z= proplogic S1+ proplogic S2
end

Delimit Scope statescope with S

Bind Scope statescope with DCState

Open Scope statescope

Notation "1" :=(SOn¢@ (at level70, no associativity: statesscope
Notation "0" :=(SZerq (at level70,no associativity: statesscope

Notation "— A" :=(SNot A (at level 75, right associativity : statesscope
Notation "A A B" :=(SAnd A B (at level80, right associativity : statesscope
Notation "A Vv B" :=(SOr A B (at level85, right associativity : statesscope
Notation "A —>B" :=(SImply A B (at level90, right associativity : statesscope
Notation "A < B" :=(SIff A B (at level95, no associativity: statesscope

Notation "! s!" :=(proplogic 9 (at levelO, no associativity.

Notation "# s#=X" :=(duration_eq s j (at level0, no associativity.
Notation "# s#< X" :=(duration_lIt s X) (at levelO, no associativity.
Notation "# s#<=X" :=(duration_le s X (at level0, no associativity.
Notation "# s#> X" :=(duration_gt s ¥ (at level0, no associativity.
Notation "# s#>= X" :=(duration_ge s } (at levelO, no associativity.
Notation "# s#<>Xx" :=("(duration_eq s ¥ )(at level0, no associativity.

Close Scope statescope

Module DC_axioms

Require Import IL _base
Require Import DC_base
Require Import Commonfunctions

Definition pr (S: DCStatg :=V (X :R), #S#=x A (I= x) A (x>0)%R.
Notation "[[ s]]" :=(pr 9) (at levelO, no associativity.

Open Scope statescope
Axiom DCA1L: #0#= 0.
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Axiom DCA2:V (X:R), #1#=Xx < I=x.
Axiom DCA3: V s: DCState #s#>= 0.
Axiom
DCA4:
V (sl s2: DCState (x1 x2 and12 or12R),
#sI#=x1 — #S2#=x2 — #S1 /N s2#=and12— #sl1lvV s2#=orl2 —
(x1+x2=and12+ or12)%R.
Axiom
DCAG5:
V (Xy:R) (s: DCStat8,
#st=xX"" #st=y — #sH= (x+y).
Axiom
DCAG:
vV sl s2: DCState
(proplogic s1« proplogic s3 — (V (X :R), #s1#=X < #S2#=X).

Close Scope statescope
Require Export List.

Fixpoint disjunction(LS: list DCStaté : DCState=
match LS with
| state: : sequel=
match sequel with
| nil = state
| - = SOr statg(disjunction sequél
end
| nil = SZero
end

Fixpoint chop_sharing_left (X : Prop) (LS: list DCStatg { struct LS :
Prop:=
match LS with
| state: : sequel=
match sequel with
| nil = chop X(pr statg
| - = chop X(pr statg Vv (chop.sharing_left X sequél
end
| nil = False
end

Fixpoint chop_sharing_right (X : Prop) (LS: list DCStatg { struct LS :
Prop:=
match LS with
| state: : sequel=
match sequel with
| nil = chop(pr statg X
| - = chop(pr statg X Vv chop.sharing.right X sequel
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end
| nil = False
end

Axiom
IR1:
vV (H : Prop— Prop) (LS: list DCState,
(proplogic(disjunction LS < True) —
H point —
(Vv X:Prop,H X — H (X V chop_sharing_left X L) — H True

Axiom
IR2:
v (H : Prop— Prop) (LS: list DCState,
(proplogic(disjunction LS « True) —
H point —
(V X:Prop,H X — H (X V chop_sharing_right X L) — H True

Require Import Classical

Theorem IR1_simple:
vV (H : Prop— Prop) (S: DCStats,
H point —
(V X:Prop,H X — H (X V chop X(pr S) Vv chop X(pr (SNot 9))) —
H True
intros H S Hpoint IR1hypo
apply IR1 with(LS:=S:: SNot S : nil);
[ simpl int= x ; split; [ tauto | intros ; apply classic ]
| assumption
| assumption.
Qed.

Theorem IR2_simple:
vV (H : Prop— Prop) (S: DCStats,
H point —
(VX :Prop,H X — H (X V chop(pr S XV chop(pr (SNot ) X)) —
H True
intros H S Hpoint IR2hypo
apply IR2 with(LS:=S: : SNot S : nil);
[ simpl ink= x ; split; [ tauto | intros ; apply classic ]
| assumption
| assumption.
Qed.

198



Bibliographie

[Abr74] Jean-Raymond Abrial. Data semantics. [P Working Conference Data Base
Managementpages 1-60, 1974.

[Abr84a] Jean-Raymond Abrial. The mathematical consioacof a program. Science of
Computer Programming}(1), April 1984.

[Abr84b] Jean-Raymond Abrial. Specification or how to gigality to abstractionTechnique
et Science Informatique$984.

[Abr88] J.R. Abrial. The B tool. In R. Bloomfield ; L. MarshalR. Jones, editoRroceedings
of the 2nd VDM-Europe Symposiurolume 328 ofLNCS pages 86-87, Berlin,
September 1988. Springer.

[Abr96a] Jean-Raymond AbrialThe B Book - Assigning Programs to Meanin@ambridge
University Press, August 1996.

[Abr96b] Jean-Raymond Abrial. Extending B without charggitn(for developing distributed
systems). In Habrias [Hab96], pages 169-191.

[Abro96c] Jean-Raymond Abrial. A steam-boiler control gpeation problem. In Jean-
Raymond Abrial, Egon Borger, and Hans Langmaack, editsnal Methods for
Industrial Applications : Specifying and Programming theec&@n Boiler volume
1165 ofLecture Notes in Computer Scienpages 500-509. Springer-Verlag, Berlin,
Germany, 1996, 1996.

[AbrO0O] Jean-Raymond Abrial. Event driven sequential pang construction. MATISSE
project, October 2000.

[ACMO03a] Jean-Raymond Abrial, Dominique Cansell, and Daguie Méry. A mechanically
proved and incremental development of IEEE 1394 tree ifieptotocol. Formal
aspects of computind.4(3), April 2003.

[ACMO03b] Jean-Raymond Abrial, Dominique Cansell, and Doicpie Méry. Formal deriva-
tion of spanning trees algorithms. In Bert et al. [BBKWO03ges 457 — 476.

[ACMO05] Jean-Raymond Abrial, Dominique Cansell, and Doiopire Méry. Refinement and
reachability in eventb. In Helen Treharne, Steve King, and Martin Henson, editors
ZB 2005 : Formal Specification and Development in Z and B : #4tlrhational
Conference of B and Z Users, Guilford, U¥olume 3455 ot ecture Notes in Com-
puter Sciencgpages 222-241. Springer Verlag, Apr 2005.

[AD94] Rajeev Alur and David L. Dill. A theory of timed autortea Theoretical Computer
Sciencel26(2) :183-235, 1994.

199



Bibliographie

[ADEO1] ADER/LORIA. Approches Formelles dans I'Assistance au Développemenbgie
ciels ADER/LORIA Nancy — France, June 2001. ADER/LORIA.

[AFA03] IRISA. Approches Formelles dans I'Assistance au Développemertodeiels
IRISA Rennes — France, January 2003. IRISA.

[AGM92] Samson Abramsky, Dov M. Gabbay, and T.S.E Maibauditoes. Handbook of
Logic in Computer Scienc®xford University Press, 1992.

[AM97] Jean-Raymond Abrial and Louis Mussat. Specificatoi design of a transmission
protocol by successive refinements using B. In Manfred Bray Birgit Schieder,
editors,Mathematical Methods in Program Developmerdlume 158 ofNATO ASI
Series F : Computer ans Systems Sciengages 129-200. Springer, 1997.

[AM98] Jean-Raymond Abrial and L. Mussat. Introducing dym@aconstraints in B. In Bert
[Ber98], pages 83-128.

[AO97] Krzysztof R. Apt and Ernst-Rudiger Olderogserification of sequential and con-
current programs (2nd ed.)Springer-Verlag New York, Inc., Secaucus, NJ, USA,
1997.

[Bar92] Henk BarendregtHandbook of Logic in Computer Scienahapter Lambda Cal-
culi with Types, pages 117-309. Clarendon Press, 1992.h(ile&l Report 91-19,
Catholic University Nijmegen, 1991).

[BB99] Martin Buchi and Ralph Back. Compositional symmesiaring in B. In Wing et al.
[WWD99], pages 431-451.

[BBFM99] Patrick Behm, Paul Benoit, Alain Faivre, and J&darc Meynadier. Meteor : A
successful application of B in a large project\iorld Congress on Formal Methods
1999 number 1709 in Lecture Notes in Computer Science, pages3839 Springer
Verlag, september 1999.

[BBKWO3] Didier Bert, Jonathan P. Bowen, S. King, and M. Wad editors. ZB'2003 —
Formal Specification and Development in Z and B, Internati@onference of B and
Z Users, Turku, Finland, June 4-6, 2003, Proceedjnvgfume 2651 of ecture Notes
in Computer Science (Springer-Verlagurku, Finland, June 2003. Springer.

[BDM97] Patrick Behm, Pierre Desforges, and Fernando Me}japlication de la méthode B
dans l'industrie ferroviairechapter Ill, pages 59-88. Volume 20 of OFTA [OFT97],
1997.

[Ber98] Didier Bert, editor.B’98 : The 2nd International B Conference, Recent Advanees i
the Development and Use of the B Metheolume 1393 ol ecture Notes in Com-
puter Science (Springer-VerlagYlontpellier, April 1998. LIRRM Laboratoire d’In-
formatique, de Robotique et de Micro-électronique de Meltigr, Springer Verlag.

[BerO0] Gérard Berry. The foundations of esteretoof, language, and interaction : essays
in honour of Robin Milnerpages 425-454, 2000.

[BFO2] Michael Butler and Jerome Falampin. An approach taleflong and refining timing
properties in B. IRCS02 (Refinement of Critical Systen@)enoble, January 2002.
CERT-ONERA.

[BFM99] Jean-Paul Bodeveix, Mamoun Filali, and César Mun@ézformalization of the B
method in Cog and PVS. In BUGM99 [BUG99], pages 32-48.

200



[BFRO4]

Jean-Paul Bodeveix, Mamoun Filali, and Miloud ReethMéthodes de spécification
de systemes temps réel en B. FAC2004 (Formalisation des Activités Concur-
rentes) Toulouse, Mars 2004. CERT-ONERAitp://www.cert.fr/feria/svf/
FAC/2004/actes.html

[BHB "89] Dines Bjgrner, C.A.R. Hoare, Jonathan Bowen, He Jifelags Langmaack, Ernst-

[BMO4]

[BPR96]

[Biic98]

[BUG99]

[Bur97]
[CAS]
[CH85]

[CH87]

[CH88]

Rudiger Olderog, Ursula Martin, Victoria Stavridou, FlemiNielson, Hanne Riis
Nielson, Howard Barringer, Doug Edwards, Hans Henrik Laywean, Anders Ravn,
and Hans Rischel. A ProCoS project description : ESPRIT BR843 InBulletin
of the European Association for Theoretical Computer Smewolume 39, pages
60-73. EATCS, october 1989.

Michel Bidoit and Peter D. Mosses.ASL User Manual LNCS 2900 (IFIP Series).
Springer, 2004. With chapters by T. Mossakowski, D. Saanalhd A. Tarlecki.

D. Bert, M.-L. Potet, and Y. Rouzaud. A study on comgats and assembly primi-
tives in B. In Habrias [Hab96], pages 47—-62.

Martin Blchi. The B bank : A complete case studyPhceedings of ICFEM98, the
Second International Conference on Formal Engineeringhidd$ pages 190-199.
IEEE Press, December 1998.

FM'99 — B Users Group Meeting — Applying B in an industrial text : Tools,
Lessons and Technique®pringer-Verlag, 1999.

Rainer BurkhardtUML : Unified Modeling LanguageAddison-Wesley, 1997.
CASL. http://www.cofi.info/CASL.html

Thierry Coquand and Gérard Huet. Constructions : ghbi order proof system
for mechanizing mathematics. BUROCAL'85 volume 203 ofLecture Notes in
Computer Sciengé.inz, 1985. Springer-Verlag.

Thierry Coquand and Gérard Huet. Concepts math@uwedi et informatiques for-
malisés dans le calcul des constructions. In The Paris L&giwp, editorLogic
Colloquium’85 pages 123-146. Elsevier, 1987. ISBN :0-444-70211-3.

Thierry Coquand and Gérard Huet. The calculus of trantons. Information and
Computation76(2/3) :95-120, february 1988.

[CMPO04a] Samuel Colin, Georges Mariano, and Vincent RerriDuration calculus : A real-

time semantic for B. IrFirst International Colloquium on Theoretical Aspects of
Computing Guiyang, China, september 2004. UNU-IIST.

[CMPO04b] Samuel Colin, Georges Mariano, and Vincent Pexrri A natural extension of B

[Coq85]

substitutions : postconditions. Technical report, LAMR@I, 2004. http://www.
univ-valenciennes.fr/ROI/WP/

Thierry CoquandUne Théorie des Construction$hD thesis, Université Paris 7,
january 1985.

[CPHP87] Paul Caspi, Daniel Pilaud, Nicolas Halbwachs, Jotth Plaice. Lustre : A declar-

ative language for programming synchronous systemsPORL, pages 178-188,
1987.

201



Bibliographie

[CPM90] Thierry Coquand and Christine Paulin-Mohring. uctvely defined types. In

P. Martin-L6f and G. Mints, editor€olog’88 volume 417 otl_ecture Notes in Com-
puter ScienceSpringer-Verlag, 1990.

[CPMO03] Samuel Colin, Vincent Poirriez, and Georges Mariaithoughts about the imple-

mentation of the duration calculus with coq. 4th International Workshop on the
Implementation of Logi¢syolume Technical report ULCS-03-018. University of Liv-
erpool, september 2008ttp://www.csc.liv.ac.uk/research/techreports/

[CPR"05] Samuel Colin, Dorian Petit, Jérdme Rocheteau, Rafaéti®m, Georges Mariano,

[DC]

[Dij71]

[Dij75]

[Dut95a]

[Dut95b]

[dWO01]

[DY00]

[EH85]

[ENO5]

[EST]
[Fra02]

and Vincent Poirriez. BRILLANT : An open source and XML-bdgaatform for
rigourous software development. BEFM (Software Engineering and Formal Meth-
ods) Koblenz, Germany, september 2005. AGKI (Artificial Inigdnce Research
Koblenz), IEEE Computer Society Press.

http ://www.iist.unu.edu/dc/.

Edsger W. Dijkstra. Hierarchical ordering of seaui@l processesActa Informatica
1 :115-138, 1971 .http://lwww.cs.utexas.edu/users/EWD/ewd03xx/EWD310.
PDF.

Edsger W. Dijkstra. Guarded commands, nondeteatynand formal derivation of
programs.Communications of the ACM8(8) :453-457, 1975.

Bruno Dutertre. Complete proof systems for firstesrinterval temporal logic. In
Logic in Computer Sciengpages 36—43, 1995.

Bruno Dutertre. On first order interval temporajii@ Technical Report CSD-TR-
94-3, University of London, Department of computer scieritgham, Surrey TW20
OEX, England, february 1995.

Paulien de Wind. Modal logic in Cog. Master’s thedfsije Universiteit, Amster-
dam, 2001. Supervised by dr. F. van Raamsdonk.

DCS-York, editor. ZB'2000 — International Conference of B and Z Userslume
1878 ofLecture Notes in Computer Science (Springer-Verlaig)sington, York, UK
Y010 5DD, August 2000.

E. A. Emerson and Joseph Y. Halpern. Decision promsiand expressiveness in
the temporal logic of branching timd. Comput. Syst. S¢B0(1) :1-24, 1985.

Jacob Enslev and Anne-Sofie Nielsen. Bounded moda$toaction for duration
calculus. Master’s thesis, Informatics and Mathematicatislling, Technical Uni-
versity of Denmark, DTU, Richard Petersens Plads, BuildBad, DK-2800 Kgs.
Lyngby, 2005. Supervised by Assoc. prof. Martin Franzle Asdoc. prof. Michael
R. Hansen.

http://www.esterel-technologies.com/

Martin Franzle. Take it NP-easy : Bounded model trmiesion for duration calcu-
lus. In Springer Verlag, editotnternational Symposium on Formal Techniques in
Real-Time and Fault-Tolerant systems (FTRTFT 2008Jume 2469, pages 245—
264, 2002.

202



[GHO9]

[Gil62]
[Gue9s]

[Hab96]

[HB9S5]

[Heho4]
[Heiog]

[HJ04]

Dimitar P. Guelev and Dan Van Hung. Completeness auiddbility of a frag-
ment of duration calculus with iteration. Ksian Computing Science Conference
(ASIAN'99) volume 1742 ofLNCS pages 139-150, Phuket, Thailand, December
1999. Springer-Verlag. Also presented at Internationalf€@nce on Mathematical
Foundation of Informatics, Hanoi, October 25-28, 1999.

Arthur Gill. Introduction to the Theory of Finite-state Machin&cGraw-Hill, 1962.

Dimitar P. Guelev. Iteration of simple formulas urdtion calculus. Technical Report
141, UNU-IIST, P.O. Box 3058, Macau, June 1998.

Henri Habrias, editorProceedings of the 1st Conference on the B metRodting
into Practice methods and tools for information systemgiess rue du Maréchal
Joffre, BP 34103, 44041 Nantes Cedex 1, November 1996. IR$dtuit de recherche
en informatique de Nantes.

M. G. Hinchey and J. P. Bowen, editor&pplications of Formal MethodsSeries in
Computer Science. Prentice Hall International, 1995.

Eric Hehner. Abstractions of time, 1994.

Sgren T. HeilmannProof Support for Duration CalculusPhd-thesis, Department
of Information Technology, Technical University of Denrkalanuar 1999.

Jifeng He and Naiyong Jin. Integrating variants of. D@ Zhiming Liu and Keijiro
Araki, editors,Theoretical Aspects of Computing - ICTAC 2004, First Inagional
Colloquium, Guiyang, China, September 20-24, 2004, Reé\Bsdected Papersol-
ume 3407 ofLecture Notes in Computer Scienqeges 14-34. Springer-Verlag,
2004. ISBN :3-540-25304-1.

[HIMOO03] Ahmed Hammad, Jacques Julliand, H. Mountassit,Zieudonné Okalas Ossami.

Expression en B et raffinement des systemes réactifs tereps It AFADL2003
[AFAQ3], pages 211-226.

[HMM83] Joseph Y. Halpern, Zohar Manna, and Ben C. Moszkowakhardware semantics

[Hoa69]

[HP98]

[HU79]

[HZ97]

based on temporal intervals. Ith International Colloquium on Automata, Lan-
guages and Programmingolume LNCS 154, pages 278-291, London, UK, 1983.
Springer-Verlag. ISBN :3-540-12317-2.

C.A.R. Hoare. An axiomatic basis for computer pemgming. Communications of
the ACM 12(10) :576-580, 1969.

Dang Van Hung and Paritosh K. Pandya. Duration cakulith weakly monotonic
time. In Anders P. Ravn and Hans Rischel, editéth, symposium of Formal Tech-
niques in Real-Time and Fault-Tolerant Systems (FTRTHT\@8ume LNCS 1486,
pages 5564, Lyngby, Denmark, september 1998. Springéag/eTechnical Report
122, UNU-IIST, P.O. Box 3058, Macau, September 1997.

John E. Hopcroft and Jeffrey D. Ullimanintroduction to Automata Theory, Lan-
guages and Computatiodddison-Wesley, 1979.

Michael R. Hansen and Chaochen Zhou. Duration cakullogical foundations.
Formal Aspects of Computing :283-330, 1997.

203



Bibliographie

[HZ04]

[Ini04]

[Isa93]
[Lam90]

[LamO02]
[LBS96]

[LD96]

[LFD96]

[LL32]

Michael R. Hansen and Chaochen Zhdduration Calculus, a formal approach to
real-time systems Number ISBN : 3-540-40823-1 in Monographs in Theoretical
Computer Science. An EATCS Series. Springer-Verlag, 2004.

CoFl (The Common Framework Initiative). ASL Reference ManualLNCS 2960
(IFIP Series). Springer, 2004.

Isabelle/HOL, 1993ttp://www.cl.cam.ac.uk/Research/HVG/Isabelle

Leslie Lamport.win andsin : Predicate transformers for concurrenéy\CM Trans.
Program. Lang. Syst12(3) :396—428, 1990.

Leslie Lamport.Specifying Systems : The TLA+ Language and Tools for Harelwar
and Software Engineer&\ddison-Wesley, July 2002.

K. Lano, J. Bicarregui, and A. Sanchez. Using B toigiesind verify controllers for
chemical processing. In Habrias [Hab96], pages 237-270.

Kevin Lano and Jeremy Dick. Development of concutrgystems in B AMN. In
He Jifeng, John Cooke, and Peter Wallis, edit®@SS-FACS 7th Refinement Work-
shop Electronic Workshops in Computing. Springer-Verlagy ju996.

Kevin Lano, J. Fiadeiro, and Jeremy Dick. ExtendBIgAMN with concurrency.
Technical report, Dept. of Computing, Imperial College969

C. I. Lewis and C. H. Langford.Symbolic logic Dover Publications, 1932. 1959
reprint.

[LMA *01] Franc Ledoux, Jean-Marc Mota, Agnés Arnould, CathebBubois, Pascale Le

[LUS]

Gall, and Yves Bertrand. Spécification formelle du chanfrge. INAFADL'2001
[ADEOQ1], pages 157-171.

http://www-verimag.imag.ffSYNCHRONE

[MCMO04] Rafaél Marcano, Samuel Colin, and Georges Mariaoformal framework for

[MMO5]

[Mos85]

[M0s94]

[Mos03]

uml modelling with timed constraints : Application to rady control systems. In
SVERTS : Specification and Validation of UML models for RgakTand Embed-
ded Systemd.isbon, Portugal, October 2004. (in conjunction with Akernational
Conference on the Unified Modeling Language, UML 2004).

Abdelillah Mokkedem and Dominique Méry. On using tparal logic for refine-
ment and compositional verification of concurrent systeni$ieoretical Computer
Science140(1) :95-138, 1995.

Ben C. Moszkowski. Temporal logic for multilevebsoning about hardwaréEEE
Computer18(2) :10-19, 1985.

Ben C. Moszkowski. Some very compositional temppraperties. InProgram-
ming concepts, methods and cal¢yages 307—-326. Elsevier Science B.V. (North-
Holland), 1994.

Till Mossakowski. Foundations of heterogeneouscsration. In M. Wirsing,

D. Pattinson, and R. Hennicker, editoRegcent Trends in Algebraic Development
Techniques, 16th International Workshop, WADT 2002, Fnabe&msee, Germany,
2002, Revised Selected Papdrscture Notes in Computer Science, pages 359-375.
Springer Verlag, London, 2003.

204



[OFT97] OFTA, editor. Application des techniques formelles au logiciglume 20. Obser-
vatoire Francais des Techniques Avancéees & Lavoisier THID&, 1997.

[OG76] Susan Owicki and David Gries. An axiomatic proof teicjue for parallel programs.
Acta Informatica 6 :319-340, 1976.

[Pan0l1] Paritosh K. Pandya. Specifying and deciding gfiadtdiscrete-time duration cal-
culus formulae using dcvalid. IRT-TOOLS’200,1Aalborg, August 2001. (affiliated
with CONCUR 2001). Technical report TCS-00-PKP-1, Tatditate of Fundamen-
tal Research, Mumbai, 2000.

[Pet03] Dorian PetitGénération automatique de composants logiciels sirs drpetspé-
cifications formelles BThése de doctorat, Université de Valenciennes et du Hainau
Cambrésis, December 2003.

[PHSO03] Henrik Pilegaard, Michael R. Hansen, and Robin ghan approach to analyzing
availability properties of security protocolslord. J. Comput.10(4) :337—, 2003.

[PR95] Paritosh K. Pandya and Y. Ramakrishna. A recursivattn calculus. Technical
report, TIFR, Mumbai, 1995. Technical Report CS-95/3.

[PR98] Marie-Laure Potet and Yann Rouzaud. Compositiorrafidement in the B method.
In Bert [Ber98], pages 46—65.

[Qiw96] Xu Qiwen. On compositionality in refining concurtesystems. In He Jifeng, John
Cooke, and Peter Wallis, editoRroceedings of the BCS FACS 7th Refinement Work-
shop Electronic Workshops in Computing. Springer-Verlag,IBeiGermany, 1996.

[RAI85] The RAISE typechecker, 1985. http://lwww.iist.unu.edu/home/Unuiist/
newrh/111/3/1/page.html

[Ras02] Thomas Marthedal Rasmussénterval Logic - Proof Theory and Theorem Prov-
ing. PhD thesis, Informatics and Mathematical Modeling, TecidlnUniversity of
Denmark, january 2002.

[RCMPO04] Jérdme Rocheteau, Samuel Colin, Georges Mar&@mb Vincent Poirriez. Eval-
uation de I'extensibilité de phox : B/phox un assistant d=upes pour b. IQFLA,
pages 139-153, jan 200#ttp://pauillac.inria.fr/jfla/2004/ .

[RODO05] 2005.http://rodin.cs.ncl.ac.uk/ :

[Sai96] Hossein Saiedian. An invitation to formal metho@smputer 29(4) :16-17, 1996.

[SHO1] Francois Siewe and Dan Van Hung. Deriving real-timegpams from duration cal-
culus specifications. I11th Advanced Research Working Conference on Correct
Hardware Design and Verification Methods (CHARME 20&bjume LNCS 2144,
pages 92-97, Livingston-Edinburgh, Scotland, septemB@1.2Springer-Verlag.
(Technical Report 222, UNU-IIST, P.O. Box 3058, Macau, Deber 2000).

[SHZCO04] Francois Siewe, Dang Van Hung, Hussein Zedan, artdmo Cau. A formal de-
sign technique for real-time embedded systems developusérd duration calculus.
In A. Weitzenfeld and A. Barrera, editorsst IEEE Latin American Robotics Sym-
posium pages 60—-65, Mexico City, Mexico, october 2004.

[Ska94] Jens Ulrik Skakkebeeld Verification Assistant for a Real-Time LogiPhd-thesis,
Department of Computer Science, Technical University ohidark, 1994. Also
available as Technical Report ID-TR : 1994-150.

205



Bibliographie

[SLOO]

[SMO02]

[ST02]

[TS99a]

[TS99D]

[TS00]

[UML]
[Var96]

Denis Sabatier and Pierre Lartigue. The use of theB& method for the design and
the validation of the transaction mechanism for smart caplieations. InFormal
Method in System Desigrolume 17, pages 245-272. Kluwer academic publisher,
december 2000.

Lutz Schroder and Till Mossakowski. HasCASL : towsnategrated specifica-
tion and development of functional programs. In Hélene lmer and Christophe
Ringeissen, editorsAlgebraic Methodology And Software Technology (AMAST
2002) volume 2422 of_ecture Notes in Computer Scienpages 99-116. Springer;
Berlin ; http ://www.springer.de, 2002.

Steve Schneider and Helen Treharne. CommunicatingaBhines. In ZB02
[ZB002], pages 416-435.

Helen Treharne and Steve Schneider. Capturinghgmequirements formally in
AMN. Technical Report CSD-TR-99-06, Royal Holloway, Degpaent of Computer
Science, University of London, Egham, Surrey TW20 OEX, Engl June 1999.

Helen Treharne and Steve Schneider. Using a pratgsbra to control B OPERA-
TIONS. Technical Report CSD-TR-99-01, Royal Holloway, Bament of Com-
puter Science, University of London, Egham, Surrey TW20 QEXgland, June
1999.

Helen Treharne and Steve Schneider. How to drive a Bhima. In DCS-York
[DYO0O0], pages 188-208.

UML. http://www.uml.org

Moshe Y. Vardi. An automata-theoretic approachrnear temporal logic. Ihogics
for Concurrency : Structure versus Automat@lume 1043 of LNCS, pages 238-
265. Springer-Verlag, 1996.

[WWD99] Jeannette M. Wing, Jim Woodcock, and Jim Daviestadi Proceedings of

[Xia98]

[ZB002]

[ZGN99]

[ZH98]

[ZHR91]

FM’99 : World Congress on Formal Methodsumber 1709 in Lecture Notes in Com-
puter Science (Springer-Verlag). Springer Verlag, Sepem999.

Yong Xia. A raise specification framework and just#tion assistant for the duration
calculus. INnESSLLI-98 Workshop on Duration Calculysages 51-57, Germany,
august 1998. (Technical report 126, UNU-IIST, P.O.Box 309&cau, November
1997).

LSR-IMAG. ZB’2002 — Formal Specification and Development in Z angddume
2272 of Lecture Notes in Computer Science (Springer-Verl&yenoble, France,
January 2002.

Chaochen Zhou, Dimitar P. Guelev, and Z. Naijun. gh@r-order duration calculus.
In Symposium in Celebration of the Work of C.A.R. Hp@&neford, september 1999.
(Technical report 167, UNU-IIST, P.O.Box 3058, Macau, JL8@9).

Chaochen Zhou and Michael R. Hansen. An adequateofidgtr interval logicLec-
ture Notes in Computer Sciendb36 :584-608, 1998.

Chaochen Zhou, C.A.R. Hoare, and Anders P. Ravn. ldutas of durations. In
Information Processing Lettersolume 10(5), pages 269-276. Elsevier, December
1991.

206



[ZL94] Chaochen Zhou and Xiaoshan Li. A mean value duratialtudus. In A.W.
Roscoe, editorA Classical Mind, Essays in Honour of C.A.R. Hoapages 432—
451. Prentice-Hall International, 1994.

[ZM95] Ying Zhang and Alan K. Mackworth. Synthesis of hybrdnstraint-based con-
trollers. InHybrid Systems JIlvolume 999 ofLNCS pages 552-567, London, UK,
1995. Springer-Verlag.

[ZWR95] Chaochen Zhou, J. Wang, and Anders P. Ravn. A duraasculus with infinite
intervals. In H. Reichel, editoFundamentals of Computing Theprplume 965 of
LNCS, pages 16-41. Springer-Verlag, Liubeck, Germany, 1995

207



Bibliographie

208



Résumeé

Dans le domaine des systemes informatisés ou la fiabilitéagstemiére priorité, les méthodes
formelles ont prouvé leur efficacité pour la conception dgdiels sOrs. La dépendance a de tels systéemes
augmente, et les contraintes rencontrées se font plussdwet précises, en particulier les contraintes
temporelles. Certaines méthodes formelles, notammengtaade B, rendent la conception malaisée
sous de telles contraintes, puisgu’elles n'ont pas étéugepour cela a l'origine.

Nous nous proposons donc d’étendre la méthode B pour luigitiende spécifier et valider des
systémes a contraintes temporelles complexes. Nousonslipour ce faire des calculs de durées pour
exprimer la sémantique du langage B et en déduire une eateosnservative qui permet de l'utiliser &
la fois dans son cadre d'origine et dans le cadre de systéom#raintes temporelles.

Nous nous penchons également sur le probléme de l'utdisatiun outil de preuve générique pour
valider des formules de calcul des durées. La généricitéedgpe d’'outil répond a la multiplication
des méthodes formelles, mais pose le probleme de l'iniégraes fondations mathématiques de ces
méthodes a un outil générique. Nous proposons donc d'étladiaise en oeuvre en plongement léger
du calcul des durées dans l'assistant de preuve Coq. Nouéderisdns un retour sur expérience de la
définition d’une logiqgue modale particuliére dans un outibaation générique.

Mots-clés:méthode formelle, méthode B, logique temporelle, calcaldigées, assistant de preuve, Coq

Abstract

In the field of automated systems where reliability is the fiegjuirement, formal methods proved
to be efficient for the design of safe software. The dependwwards such systems is increasing, and
the constraints to be met by these systems become more amdvadous and precise, particularly
timed constraints. Some formal methods, notably the B nigthtake designing difficult under these
constraints, because this is not what they have been madetfo first place.

We therefore propose to extend the B method so that it candpalpifying and validating systems
with complex timed constraints. We use calculi of durationsrder to express the semantics of the B
language and deduce a conservative extension allowingsé@druboth its original context and in the
context of time-constrained systems.

We also study the problem of using a generic proof tool foideding duration calculus formulas. The
genericity of this kind of tool helps answering the growingmber of formal methods, but introduces
the problem of adapting the mathematical foundations oh gnonal methods to a generic tool. We
thus propose to study the implementation of duration cafak a shallow embedding in the Coq proof
assistant. We draw from it more general conclusions abelnhtplementation of a particular modal logic
in a generic-oriented tool.

Keywords: formal method, B method, temporal logic, duration calcujrsof assistant, Coq






