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Introduction Générale

Problématique

La vérification fonctionnelle d'un systéme matériel (un circuit, une carte, un ensemble de cartes
communicantes) consiste a s'assurer que le systéme réalise un certain nombre de fonctionnalités
spécifiées. Cette vérification est un moment crucial lors du processus de conception. En effet,
un produit défectueux nécessite la remise en cause des phases de son développement. Plus une
erreur est détectée tard dans le processus de conception, plus sa correction est coiiteuse. Il est
donc nécessaire de détecter toutes les erreurs avant la fabrication : valider au plus tét dans le
processus de conception.

La technique de vérification fonctionnelle la plus utilisée de nos jours est la simulation. La
simulation d'un syst¢éme matériel séquentiel sera exhaustive si elle est faite pour toutes les
séquences d'entrées possibles du systeéme. C'est un probléme qui se heurte & 1'explosion
combinatoire du nombre de cas a simuler. Ainsi, la simulation exhaustive n'est pratiquement
jamais réalisable. C'est pourquoi d'autres méthodes de validation, comme la vérification
formelle, se développent notamment en milieu industriel [Lev 91, CCBM 91, DM 92] pour
assurer le z€ro-défaut. La vérification formelle vise & montrer, au sens mathématique du terme,
la bonne fonctionnalité d'un syst¢éme matériel en démontrant que la description du systéme est
exempte d'erreurs.

Dans le domaine de la vérification des systémes matériels combinatoires, des outils performants
ont €t€ réalisé€s. Nous citons en particulier I'outil PRIAM [Mad 90] qui a ét€ intégré dans le
systeme de CAO (conception assistée par ordinateur) de BULL. Ce systéme de vérification est
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fond€é sur une technique d'exécution symbolique des programmes décrivant les systeémes
combinatoires. Ces programmes ont d'abord été écrits dans un langage de description du
matériel appelé LDS, puis dans le langage VHDL [VHDL 87]. Outre la détection d'erreurs de
conception, PRIAM permet de réaliser un diagnostic.

Cependant, dans le domaine des systémes matériels séquentiels (systtmes ayant la fonction
mémoire) des efforts restent encore a faire pour la réalisation de systtmes pouvant €tre
réellement intégrés dans une chaine de CAO. Ceci malgré de nombreuses recherches qui ont
mené 2 la réalisation d'outils de vérification automatique. Parmi ces systémes, nous citons en
particulier l'outil SIAM réalisé au centre de recherche BULL [Cou 91] et I'outil COSPAN
réalisé aux laboratoires de AT&T Bell [HK 89, GK 91, CDCT 92]. Les auteurs de ces
systémes en abordant les techniques de base de la vérification ne se sont pas préoccup€s des
problémes pratiques qu'un concepteur de systémes matériels aura a affronter pour exprimer et
résoudre les problémes de vérification. En particulier, ils ne se sont pas intéressés au langage
de description des fonctionnalités a vérifier.

Objectif de 1'étude

Notre domaine d'étude concerne les systémes matériels numériques séquentiels. Parmi ces
systémes, on distingue les systémes synchrones et les systemes asynchrones. En conception,
l'approche synchrone est souvent adoptée pour s'affranchir du probléme de stabilité qui peut
engendrer le non déterminisme des systemes congus.

L'étude réalisée dans ce document porte sur la définition d'une approche de vérification
permettant d'exprimer et de résoudre les problémes de vérification des systémes matériels
séquentiels synchrones d'une maniére simple. Nous proposons une approche unifiée pour la
description et la vérification fonctionnelle de ces systémes, en nous attachant aux probleémes
réels qu'un concepteur aura a résoudre. Cette approche est fondée sur le modele de machines
d'états finis. Une application du langage Lustre et de 1'outil de vérification Lesar sera étudiée
pour valider I'approche et mettre en relief un réel environnement de vérification des syst¢mes
matériels synchrones qui pourra étre intégré dans une chaine de CAO.
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Plan de lecture

Cette thése est composée de trois parties. La premiére partie présente les caractéristiques des
systémes matériels séquchtiels synchrones et fait un €tat de 1'art de la vérification formelle de
ces systemes. Les principales caractéristiques des systémes matériels numériques séquentiels
synchrones sont données dans le chapitre 1. Dans le chapitre 2, les différentes approches
adoptées par différentes équipes de recherche pour la description et la vérification des systémes
matériels sont présentées et discutées.

La validation fonctionnelle d'un syst¢me matériel consiste a vérifier le systéme vis-a-vis de son
fonctionnement attendu. Il existe deux fagons de spécifier ce fonctionnement attendu. D'une
part, la spécification peut étre donnée sous forme d'une description fonctionnelle compléte :
pour toute séquence d'entrée valide, quelle séquence le systéme doit-il fournir en sortie?
D'autre part, I'expression de cette spécification peut étre donnée sous forme d'un ensemble de
propriétés temporelles critiques (le caractére critique d'une propriété est liée a la sévérité de sa
perte). Par exemple, un arbitre de bus ne doit pas affecter le bus & deux unités de traitement en
méme temps. Ces deux fagons de spécifier les systémes matériels ont donné lieu & deux
problémes de vérification. Le premier probléme consiste a vérifier la description d'un systéme
matériel par rapport a une description fonctionnelle compléte, ce que nous désignerons par
Vvérification de conformité. Le deuxiéme probléme consiste a vérifier que le systéme matériel
satisfait des propriétés cruciales de fonctionnement. Nous désignerons ce deuxiéme probléme
par Vérification de propriétés.

La deuxiéme partie de ce document présente les fondements théoriques d'une approche de
vérification unifi€ée pour résoudre les deux problemes de vérification de conformité et de
propriétés. Nous montrons dans cette partie que tout probleme de vérification se raméne a
définir une machine de vérification d'états finis sur laquelle la vérification sera réalisée par
simple parcours du graphe d'états et de transitions. Nous analysons d'abord dans le chapitre 3
les propriétés temporelles relatives aux comportements des systeémes matériels. Les chapitres 4
et 5 abordent respectivement les problemes de vérification de propriétés et de conformité.
Finalement, le probléme général de la vérification d'un systeme matériel sous un environnement
de fonctionnement est étudi€ dans le chapitre 6.
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Dans la troisiéme partie de ce document, nous étudions I'application du langage Lustre et de
l'outil de vérification Lesar. Le chapitre 7 présente le langage Lustre. Le chapitre 8 montre que
tout programme Lustre opérant sur des flots de booléens dénote une machine d'états finis. Ceci
va nous permettre de définir, dans le chapitre 9, un cadre unifié pour la description et la
vérification des systémes matériels séquentiels synchrones. La vérification est alors réalisée
automatiquement par l'outil de preuve Lesar présenté dans le chapitre 10. Enfin, dans le
chapitre 11, nous présentons diverses méthodes permettant d'aider a réaliser un diagnostic.

Nous concluons ce travail en mettant en relief un réel environnement de vérification
fonctionnelle des systemes matériels séquentiels synchrones pouvant étre intégré dans une
chaine de CAO. Cet environnement sera fondé sur un méme langage de description des
systemes matériels et de spécification des fonctionnalités a vérifier.



Partie I

Les systemes matériels numériques séquentiels
synchrones : caractéristiques et validation
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Chapitre 1

Les systemes matériels séquentiels synchrones : SMSS

Un systeme matériel séquentiel, a la différence d'un systéme combinatoire, est un systéme
dont 1'état dépend, outre de ses entrées présentes, des combinaisons précédentes de ces
entrées. Il s'agit d'un systeme possédant une fonction de mémoire. L'additionneur série est un
exemple de circuit séquentiel. En effet, le résultat de 1'addition de deux bits 2 l'instant présent
dépend de la retenue précédente. L'état d'un systéme séquentiel est caractérisé par un
ensemble de variables nommées variables d'états correspondant aux différentes mémoires de
ce systeme. Les entrées possibles d'un systéme séquentiel et les sorties résultantes sont en
nombre fini. L'observation du syst¢éme séquentiel permet de définir les ensembles d'entrées E
et de sorties S, du fait qu'ils sont externes a celui-ci. Par contre, I'ensemble des états du
systeme ne peut pas étre défini par simple observation. Notons qu'un syst¢me combinatoire
pur peut étre considéré comme un systéme séquentiel possédant un état unique.

On distingue deux catégories de systémes séquentiels. (1) Les systémes asynchrones dont les
sorties €voluent a chaque changement des variables d'entrées (autrement dit le séquencement
et le temps sont indépendants). (2) Les systémes synchrones pour lesquels 1'évolution des
sorties et de 1'état est conditionnée par une commande spécifique appelée horloge. Le signal
d'horloge définit une dépendance entre le séquencement et le temps. Comme il a été montré
[MC 80], ce signal d'horloge a deux buts différents ; d'une part logique : définition des
instants privilégiés de transition, d'autre part physique : la durée entre deux pas d'horloge
représente le retard de propagation de l'information. Dans un syst¢me séquentiel, le résultat
présent est utilisé pour établir le résultat suivant (cas de 1'additionneur série). Par conséquent,
un certain nombre de signaux doivent €tre rebouclés a travers des cellules de mémorisation.
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Lorsque ce rebouclage est asynchrone, il peut engendrer des oscillations en sortie, c'est-a-dire
un comportement non déterministe. La synchronisation devient alors nécessaire, elle assure
un comportement bien défini (déterministe), et aura pour conséquence une simplification des
processus de conception et de vérification.

Dans ce chapitre, nous donnons tout d'abord les caractéristiques d'un systeme matériel
séquentiel synchrone ou SMSS. Ensuite, les propriétés des systemes résultant d'une
interconnexion d'autres systémes séquentiels sont présentées.

1.1 Caractéristiques d'un SMSS

Nous donnons d'abord, dans cette section, le mode¢le mathématique caractérisant un systeme
matériel séquentiel dont les éléments de mémorisation évoluent sur une horloge globale. Puis,
les principales techniques de représentation d'un systéme séquentiel sont rappelées.

1.1.1 Modé¢le mathématique

Tout systéme matériel séquentiel ayant m lignes d'entrées, p lignes de sorties et n €léments de
mémorisation synchrones peut étre caractérisé par un 6-uplet (Q, E, S, 0, A, qq)

[Boo 67, Koh 70, Sze 68] ou :

* Q est I'ensemble fini d'états du systeme. Chaque état est défini par une configuration
donnée des n éléments de mémorisation. Le nombre d'états de 1'ensemble Q est donc
borné par 2™

e qo est l'état initial du systéme, défini par les valeurs initiales des n €léments de
mémorisation.

* E est I'ensemble fini des 2™ valeurs d'entrée possibles, appelées symboles d'entrée.
L'ensemble des séquences d'entrée d'un vocabulaire E est appelé langage d’entrée noté
Le.

« S est I'ensemble fini des 2P valeurs de sortie possibles, appelées symboles de sortie.
L'ensemble des séquences de sortie d'un vocabulaire S est appelé langage de sortie noté

Ls.

* J est la fonction de transition, définie de E x Q dans Q.
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L estla fonction de sortie. Dans le cas ou les sorties d'un systéme dépendent des entrées
présentes et de son état présent, la fonction A est définie de E x Q dans S. Le modele est
appelé modéle de Mealy . Si les sorties du systéme dépendent uniquement de son état
présent (A est définie de Q dans S), le modele est alors un modéle de Moore. Les figures
1.1a et 1.1b illustrent les caractéristiques principales de ces deux modeles. Notons que le
passage d'un modele a l'autre est possible. Le passage d'une représentation de Moore vers
une représentation de Mealy se fait sans aucune augmentation du nombre d'états. Alors
que le nombre d'états de la machine de Moore équivalente & une machine de Mealy est

exponentiel en nombre de lignes de sortie.

S
Réseau | —p —_— Réseau
combinatoire combinatoire]

|

Etat présent
Etat suivant
Etat suivant

Etat présent

Horloge

Figure 1.1a. Mode¢le de Mealy Réseau | s
combinatoir

Figure 1.1b. Mod¢le de Moore

1.1.2 Représentation d'un SMSS

On distingue principalement quatre techniques de représentation des SMSS [Boo 67, Kre 78].
Ces techniques sont : les tables de transitions, les matrices de transitions, les listes de
transitions et les graphes d'états (ou graphes de transitions). Les deux premiéres techniques de
représentation donnent les propriétés des fonctions de transitions et de sorties sous forme de
tables ou de matrices. Une liste de transitions est I'ensemble des 4-uplets décrivant les
transitions de la machine ou chaque 4-uplet est défini comme suit : (valeurs des entrées, état

courant, état suivant, valeurs des sorties).

Un graphe d'états est une représentation graphique permettant de connaitre 1'évolution du
systéme pbur toute séquence d'entrée appliquée a partir d'un état initial. Dans ce graphe, un
€tat est représent€ par un cercle contenant le numéro de I'état. Pour tout couple d'état (q;, q;)
un arc orienté connecte 1'état gja gj, si et seulement si, il existe un vecteur d'entrée e;
permettant la transition, autrement dit lorsque 8(e;, qj) = gj. Dans ces conditions, 1'arc sera
étiqueté par la valeur du vecteur e; et les sorties s; du systéme correspondantes (c'est-a-dire :
ei / [si = A(ei, qi)]). Toute variable d'entrée a pour domaine {0, 1, ¢} ot ¢ désigne la valeur
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6

indéterminée (en englais, don't care), elle sera désignée par sur les graphes d'états. Dans
le cas d'un modele de Moore, la valeur de la fonction de sortie sera associée au cercle de 1'état
du fait que les sorties dépendent uniquement de 1'état présent. Le graphe d'états est la

technique de représentation adoptée dans tout ce qui suit.

La figure 1.2b donne le graphe d'états du circuit détecteur de front (figure 1.2a). Ce circuit
retourne sur sa sortie la valeur booléenne 1 si, et seulement si, la valeur de l'entrée courante
est la valeur booléenne 1 et la valeur de l'entrée précédente est la valeur booléenne 0. Ce
circuit posséde un état initial qo & partir duquel on peut atteindre deux états distincts q; et q2
selon la valeur de I'entrée dans l'ensemble E = {0,1}. Nous supposons que la valeur initiale de
la variable d'état associée a I'état initial qo (valeur initiale de la mémoire du circuit) vaut la
valeur booléenne 0.

T Reem T
= >+
|

__combinatoire_
1

Horloge

Figure 1.2a. Circuit détecteur de front

Etat présent
Etat suivant

Figure 1.2b. Graphe d'états du circuit
détecteur

Notons enfin qu'un systéme séquentiel peut €tre spécifi€é par un diagramme illustrant le
comportement des signaux d'entrées et de sorties. Ce diagramme de temps, appelé
chronogramme, est utilisé pour montrer le séquencement d'un syst¢tme en termes de
séquences d'événements ainsi que des dépendances entre ces événements. Un chronogramme
schématise le niveau d'un signal comme une fonction du temps. Un événement peut en
déclencher un autre, on parle alors d'une dépendance entre ces deux événements, et on utilise
des fléches pour la désigner. On trouvera plus de détails concernant les chronogrammes dans
[BT 92, Lau 90], ces rapports développent des méthodes de passage d'un chronogramme vers
une propriété temporelle.
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1.2 Interconnexion des SMSS

Toute structure complexe de systemes séquentiels peut étre réalisée par l'interconnexion des
structures de base : modeles de Moore ou de Mealy (§ 1.1.1, figures 1.1a et 1.1b). Nous
donnons, dans cette section, les propriétés d'un systtme matériel séquentiel issu de
l'interconnexion de systémes évoluant sur les mémes horloges. Ensuite, nous étudions le cas
d'interconnexion de systémes évoluant sur des horloges synchrones déphasées.

1.2.1 Interconnexion de systémes évoluant sur la méme horloge

Lorsque les éléments de mémorisation des systémes interconnectés évoluent sur la méme
horloge, le systtme composé admet comme modeéle une machine d'états finis désignée par
machine produit. Soit # le nombre des systémes interconnectés et M = (Qj, Ej, Si, &, Ai, qoi)
[i=1,2, ..,n] la machine d'états finis associée au systéme S;. La machine produit M, associée
au systéme compos€, est notée : M = M1 x Mj x ... x M. Les caractéristiques de la machine
produit M dépendent d'une part des propriétés des machines M; et d'autre part du type
d'interconnexion. Trois types d'interconnexion sont possibles : parallgle, série et boucle de
retour.

La machine produit issue d'une interconnexion paralléle de deux machines
Mi =(Qu, E1, S1, 81, A1, q0) et M2 = (Q2, E, S2, 82, A2, qo) (figurel.4a), est définie par le

6-uplet (Qp, Ep, Sp, 8p, Ap, qop) ot :

°Qp=Ql xQ2; — M

oEszlez; Réseau

R Sp =® (SlX 82); N combgatoue -
* 8p (Ep x Qp) = (81 (E1x Q1), &2 B2 x Q2) ) ; — . M,

*Ap (Epx Qp) =€ (M1 (E1xQ1), A2 (E2xQ2)) 5
* qop = (q0, 90)- Figure 1.4a. Interconnexion paralléle
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La figure 1.4b schématise une interconnexion série des deux machines M et M. La machine
produit Mg est caractérisée par le 6-uplet (Qs, Es, Ss, s, Ag, Qos) Ol

*Qs=Q1 xQ2;
*Es=E;;
*Ss=381;
* 05 (Es x Qg) = ,
(81 (E x Qu), 82 (A1 (E1 x Q1) x Q2));
* Ap (Es x Qs) = A2 (A1 (Ex Q1x Q2)) ;
* qos = (90, 90)-

—» M; My |—»

Figure 1.4b. Interconnexion serie

Dans le cas d'une interconnexion en boucle de retour (figure 1.4c), la machine produit est
définie par le 6-uplet (Qp, Ep, S1, Op, Abs qob) OU :

* Qb =Q1xQ2; —> cogle;gmire - M >
* 8 (Bp*x Qv) = 3
31 (B(E xS2x Q1), % (ExQ2)); M2
*Ap (Bsx Qo) =241 (€ (Ep xS x Q1))
* qos = (q0- 90)- Figure 1.4c. Interconnexion en boucle de
retour

Dans le cas général, le produit synchrone d'un ensemble fini de machines
M; = (Q;, Ei, Si, 8i, M, Qo) [i = 1, ..., n] €st caractérisé par le 6-uplet (Qc, Ec, S, 8¢, Ac, qoc) ou :

» Q est I'ensemble fini Q) x Q2 x ... x Qp;
* qo est 'état initial de la machine produit tel que :

qoc = (qo M3), g0 M), ..., o (Mp)) ;

« & (respectivement A¢) est la fonction de transition (resp. fonction de sortie), définie de
E. x Qg x Qox ... x Qq dans Qc (resp. dans S¢).

+ E (resp. S) est I'ensemble fini des symboles d'entrée (resp. de sortie) de la machine
produit dépendant, d'une part de I'ensemble des symboles d'entrées E; (resp. de sorties
S;) des machines M;, d'autre part du type d'interconnexion : parall¢le, série et boucle
de retour, des systemes S;.
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1.2.2 Exemple

Pour illustrer la structure d'une machine produit, considérons le cas d'une interconnexion en
cascade (série) de deux systémes matériels Sy et So. Sj est un détecteur de fronts montants et
S7 est une cellule d'un compteur synchrone dont le changement d'état s'effectue a chaque
front. Les valeurs initiales des éléments de mémorisation des systtmes S; et Sp sont
respectivement les valeurs booléennes 0 et 1. Cette interconnexion est schématisée par la
figure 1.5.

Figure 1.5. Interconnexion en cascade de deux syst¢mes matériels

Ces deux systémes évoluent sur la méme horloge, leurs FSMs respectives Mj et M» sont
définies par les deux 6-uplets suivants :

M1 =(Q1 = {q0, 91, 92}, E1, S1, 81, A1, q0) et,
M2 =(Q2={q0 q1', 92}, E2, S2, 82, A2, q0").

Les graphes d'états des machines Mj et M3 sont donnés dans les figures 1.2b et 1.6.

Figure 1.6. Graphe d'états de la cellule compteur synchrone
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La machine produit M est définie par le 6-uplet (Q, Ej, S2, 6, A, (qo, q0")) ou :

* Q est le produit Q1 x Qo, tel que :
Vqe Qq=(qq)!agie Qetg'e Q;

« & et A sont les fonctions de transition et de sortie telles que :

V (e1,9) € E1 x Q, 8(e1, @) = (81 (61, a)» 82 (@', M1 (e1, q)) ety
Mei, @) =22 (A1 (€1, Qi) i)

Le graphe d'états de la machine produit est donné en figure 1.7, I'état initial de la machine
étant (qo, 90)-

Figure 1.7. Graphe d'états de la machine produit
1.2.3 Cas des systemes évoluant sur des horloges synchrones déphasées

Lorsqu'on compose des systtmes évoluant sur des horloges différentes, le systeme produit
aura des éléments de mémorisation qui évoluent sur ces horloges différentes. Le modtle de
machine associée peut étre, a priori, indéterministe. Dans le cas ou ces horloges sont

synchrones déphasées, en considérant :

« d'une part, que I'horloge h; de chaque machine M; = (Q;, E;, Si, 8i, Ai, qoi) est une

entrée et,
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« d'autre part, qu'un élément de mémorisation maintient ses données jusqu'au prochain
pas d'horloge ;

le modele associé est alors une machine d'états finis déterministe issue d'un produit synchrone
de machines M;j [j = 1, 2, .., n]- Chaque machine M;est caractérisée par le 6-uplet
(Qi, Ei % {hi}, Si, Shj, An;, qoi) ol Op; et Ap; sont les nouvelles fonctions de transition et de

sortie telles que :

V (e, 1, qi) € - {Eji x {hj }x Qi}, On; (ei, 1, qi) = Oh; (ei» qi) et,
A (s 1, gi) = An; (&3, Qi) ;

V (ei, 0,qi) € {Ejx {hj}x Qj}, dp; (e, 0, qi) =qi et,
| Ap; (&0, 0, qi) = Ap; (&i» Gi)-

La machine associée au systéme composé issu de l'interconnexion de n systémes évoluant
chacun sur une horloge est alors le produit synchrone des différentes machines associées a
chaque systéme, comme il a été défini au paragraphe 1.2.1. Chaque machine évolue sur la
méme horloge globale implicite. La machine produit est caractérisée par le 6-uplet
(Qc, Ec x {h1} x {ha}x ... x {hp}, S¢, 8¢, Ac, qoc) ol 8¢ et A sont les fonctions de transition
et de sortie telles que :

V (e, {11 qc) € {Ec x {1} x Qc}, ¢ (ec, {1}™, qc) =3¢ (ec, qc) et,
A'(3 (309 {l}n’ qC) = )‘C (ec, qC) 5

V (e, {017, qc) € {Ec x {0} x Qc}, & (ec, (0™, qc) =qcet,
Ac (ec, {0}™, qc) = Ac (ec, Qo)

1.3 Conclusion

Nous avons vu dans ce chapitre que les systémes matériels séquentiels se divisent en deux
catégories : les systémes synchrones et les systémes asynchrones. Les concepteurs adoptent,
en général, l'approche synchrone qui lie le séquencement du systéme au temps. Celle-ci
permet de s'affranchir des problémes de stabilité et par conséquent, du non déterminisme des
systémes asynchrones. Un systeme matériel séquentiel synchrone ou SMSS a pour modele
une machine d'états finis déterministe. Un systéme issu de l'interconnexion d'autres systémes
€voluant sur des horloges synchrones déphasées admet aussi pour modéle une machine d'états
finis en considérant : d'une part, que les horloges sont des entrées et d'autre part, que le
séquencement est cadencé sur une horloge implicite globale.
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Chapitre 2

Validation des systémes matériels séquentiels

Comme nous l'avons déja mentionné dans l'introduction générale, deux problémes de
vérification se posent aux différentes étapes de la conception d'un systtme matériel : la
vérification de conformité et la vérification de propriétés. Chacun de ces problémes a regu une
attention particuliére pendant ces derniéres années. La vérification de conformité a été étudiée en
particulier dans [CCBP 91, CBM 89, GDN 90, Gor 83, TP 90, VAD 91, VC 89] et la
vérification de propriétés a été étudiée dans [BC 86, Boc 82, CM 90a, FF 89]. Certains se sont
intéressé€s aux deux problémes de vérification [CM 90b]. Les auteurs de ces travaux ont
concentré leurs études aux techniques de vérification. Par contre, ils ne se sont pas préoccupés
des problémes pratiques qu'un concepteur aura a affronter pour exprimer et résoudre ces deux
problémes de vérification.

Dans ce chapitre nous donnons les différentes fagons utilisées pour la description des systémes
matériels. Les différentes approches pour la vérification formelle de ces systémes sont ensuite
discutées. Enfin, I'approche de vérification étudiée dans la suite de cette thése est présentée.

2.1 Description des systémes matériels

D'une mani¢re générale, dans le domaine de la description des systémes matériels, on distingue
deux approches [TP 90] :

» l'utilisation de langages spécifiques a la description du matériel et,

« I'utilisation de formalismes mathématiques.
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Dans la premiére approche, d'une part des langages de programmation prenant en compte la
notion du temps sont utilisés pour décrire les systtmes matériels. Parmi ces langages, on peut
citer le langage ADA [Bar et al 85]. D'autre part, des langages ont ét€ congus spécialement pour
la description du matériel, on peut citer particuli¢rement les langages : Circal [Mil 83], muFP
[She 84], CADOC [Cra 85], IRENE [Mar 86] et le langage VHDL qui est actuellement la
norme industrielle [VHDL 87].

Dans la seconde approche, des formalismes mathématiques ont €t€ proposés pour la description
formelle des systémes matériels séquentiels. On trouvera dans [CP 88] un exposé de ces
différents formalismes. Nous citons, en particulier, les formalismes suivants : la logique du
premier ordre [Dar 79], les logiques temporelles [BC 86, Boc 82, FF 89], la logique d'ordre
supérieur ou HOL [Gor 86] et la logique LSM (de I'anglais, Logic of Sequential Machines)
[Gor 83].

Discussion. Les langages de descriptions du matériel ou HDL (de l'anglais, Hardware
Description Language) ont été congus, en général, dans des buts particuliers, comme la
simulation, la synthése, .... De ce fait la manipulation de ces langages pour la description et la
simulation par exemple, est facile. Cependant, les manipulations formelles des langages de
description du matériel sont difficiles. Par exemple, une description d'un systeme matériel avec
une spécification des temps de traversée de ses composants est difficile a lier a un modele qu'on
peut formellement manipuler .

Par contre, les formalismes mathématiques, adaptés pour les manipulations formelles, sont
difficiles 2 utiliser pour décrire du matériel. En effet, les concepteurs de ces formalismes se sont
préoccupés du probléme de la vérification formelle et ils ont délaissé le probleme de la
manipulation de ces formalismes par un utilisateur non initié 4 ce type de formalisme. De plus,
il est difficile de lier ces modeles formels 4 des modeles utilisables en simulation. Notons aussi
que des formalismes tels que les logiques temporelles pour la description des propri€tés
temporelles sont mal adaptés 2 la description structurelle des syst®mes matériels.

2.2 Les différentes approches pour la vérification formelle des
systemes matériels séquentiels

Dans le domaine de la vérification formelle des syst®mes matériels séquentiels, nous distingons
les deux approches suivantes :

(1) 1a preuve déductive et,
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(2) I'évaluation d'une formule sur un modéle de machine d'états finis associée au systéme
matériel (model checking).

Nous analysons, dans ce qui suit, ces deux approches.
2.2.1 La preuve déductive

Cette approche est fondée sur les formalismes mathématiques décrits précédemment (§ 2.2). La
vérification consiste a prouver par raisonnement déductif la correction de la description de la
réalisation d'un systtme matériel par rapport a celle de sa spécification. Cette approche a
conduit a des réalisations pratiques de systtmes de vérification. Nous citons les trois systémes
suivants :

* Le systtme LCF-LSM [Gor 83]. Ce systeme a été développé par M. Gordon 2 l'université
de Cambridge. Le systéme permet de décrire la spécification et la réalisation d'un systéme
matériel séquentiel a 'aide du formalisme LSM. La vérification formelle se fait en
démontrant I'équivalence entre les deux descriptions par un raisonnement déductif et d'une
maniére interactive ; l'utilisateur guidera le systtme dans l'utilisation de régles de
déduction.

* Le démonstrateur de théorémes de Boyer-Moore [BM 79]. Ce démonstrateur travaille sur
un sous-ensemble de la logique du premier ordre et permet d'effectuer des preuves par
induction (extension de la preuve par récurrence sur les entiers). Des utilisations pratiques
de ce démonstrateur ont été faites. En particulier, nous citons le systéme de W. Hunt
[Hun 86] et celui de D. Borrione et al [BPPC 89, Pie 90].

* Le systtme HOL de Cambridge [Gor 87]. Ce systéme utilise la logique d'ordre supérieur
(une extension de la logique du premier ordre) pour décrire le comportement et la structure
des systémes matériels. La vérification consiste & montrer que la description de la structure
du systeme matériel correspond a son comportement en utilisant des régles d'inférence de
la logique. A. Cohn a vérifi€ avec ce systéme un microprocesseur 32-bits [Coh 87].

Discussion. De fagon générale, les preuves avec ces systémes sont longues et demandent
une certaine “technique logique”. Ces systémes fonctionnent sur un mode de raisonnement
déductif et se heurtent ainsi aux problémes ardus de la démonstration automatique. Par
exemple, dans le démonstrateur de théorémes de Boyer-Moore, I'utilisateur aura a interrompre
le démonstrateur a chaque fois que celui-ci choisit une mauvaise direction (choix d'une
mauvaise régle de déduction). L'utilisateur corrige la direction de la preuve en donnant la régle
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adéquate et il relance le démonstrateur une nouvelle fois. L'obstacle majeur de ces systemes
n'est pas le temps de calcul du systéme de preuve mais c'est la construction de la preuve qui
nécessite un temps exorbitant. De plus, cette construction de preuve est a refaire & chaque
modification effectuée sur la description du systéme a vérifier. _ .

2.2.2 L'évaluation d'une formule sur un modéle de machine d'états finis
associé au systéme matériel : “model checking”

Deux problémes de vérification se posent aux différentes étapes de la conception d'un systeme
matériel : (1) la vérification de conformité, c'est-a-dire la comparaison entre deux descriptions a
des niveaux d'abstraction donnés (de la spécification a la réalisation) et (2) la vérification de
propriétés cruciales sur une description d'un systéme a un certain niveau d'abstraction.

Pour résoudre le premier probléme de vérification (1) on compare les deux machines associées
aux deux descriptions du systéme matériel. Cette comparaison peut étre définie au sens
d'équivalence directe entre les deux machines [CBM 89, GDN 90, TP 90, CGPS 91] ; c'est-a-
dire, a partir des états initiaux, elles produisent les mémes sorties pour les mémes entrées. Ce
cas s'applique lorsque les deux descriptions sont d'une part, au méme niveau d'abstraction et
d'autre part, lorsqu'elles ont la méme architecture. Lorsque les niveaux d'abstraction et / ou les
architectures sont différents, la comparaison entre les deux machines est réalisée par rapport a
un critére d'observation. V. Aelten et al ont étudié dans [VAD 91] le cas de la comparaison de
deux machines 2 architectures différentes. Ils définissent une “machine de vérification” avec
une seule sortie sur laquelle une exploration en profondeur d'abord, avec une technique
d'énumération implicite, a été utilisée pour vérifier que la machine retourne toujours la
constante booléenne 1. Cette approche a été intégrée dans le systéme de synthese logique MIS
[BRSW 87].

Pour étudier le comportement des systémes séquentiels en général, la logique temporelle
arborescence ou CTL (de l'anglais, Computational Tree Logic) [BMP 83] a ét€ introduite. Cette
logique permet la formulation simple de certaines classes de propriétés. Comme il a ét€ souligné
dans [AEF 90] : Queille et Sifakis [QS 81] ainsi que Clarke et al [CES 83] ont montré que pour
prouver qu'une formule de logique temporelle arborescente est satisfaite dans un systeéme de
transition 2 états finis, il suffit de montrer que la formule est satisfaite dans le modele. Cette
tache est algorithmiquement moins complexe que de chercher a prouver la formule par des
raisonnements déductifs. De nombreuses recherches ont été menées dans ce sens pour résoudre
le deuxieme probleéme de vérification ((2) vérification des propriétés temporelles) sur les
systémes matériels séquentiels. Tout d'abord, il a été proposé dans [CES 83] de construire le
graphe d'états de la machine M et de vérifier la propriété pour chaque transition (si M est une
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machine de Mealy) ou pour chaque état (si M est une machine de Moore). Méme si un parcours
du graphe d'états en profondeur d'abord permet d'obtenir un algorithme linéaire, cette méthode
est limitée [SF 86] (cofiteuse en temps et en mémoire) par la taille du graphe d'états de la
machine. Pour s'affranchir de cette limite, des méthodes symboliques ont été proposées
[CM 90a, BCM 90]. Ces méthodes sont fondées sur le calcul de la fonction caractéristique d'un
ensemble d'états satisfaisant la propriété CTL. Ainsi, au lieu de vérifier que chaque état satisfait
la propri€té, on vérifie que la fonction caractéristique est valide. Pour le codage des fonctions
caractéristiques, la technique des Graphes de Décision Binaire ou BDDs (de I'anglais, Binary
Decision Diagrams) [Bry 86, CBM 89] a été utilisée. Cette approche a conduit a des réalisations
pratiques de systémes de vérification automatique. Nous citons, en particulier, le systétme
SIAM du centre de recherche BULL [Cou 91], qui permet aussi de traiter la vérification de
conformité dans le cas particulier ot les deux descriptions sont de méme niveau.

Discussion. Cette approche basée sur le modéle de machine d'états finis a permis la
réalisation d'outils de vérification automatiques. Quel que soit le type de vérification réalisé, ces
outils réalisent I'exploration d'un graphe d'états. Le parcours du graphe d'états par une
méthode énumérative est limité par le nombre d'états a explorer. Des méthodes symboliques
avec la technique de représentation des BDDs ont permis de s'affranchir dans de nombreux cas
de cette limite. Par exemple, Le systtme de Clarke et al [BCM 90] a réussi a explorer un graphe
d'états 2 5 x 1020 états, associé a une unité arithmétique et logique 2 architecture pipeline, en 22
minutes sur une station SUN 3. Néanmoins, la méthode symbolique est coiiteuse en mémoire
[Cou 91]. Notons aussi que ces techniques sont fondées sur des algorithmes de parcours d'un
graphe en avant. Le probléme majeur de cette méthode concerne la taille du graphe parcouru,
qui n'est en général pas minimal. Des recherches s'orientent actuellement vers la minimisation
du graphe d'états a parcourir soit en décomposant la vérification en plusieurs vérifications sur
des sous-machines [VAD 91, Kur 90], soit en minimisant les différentes sous-machines vis-a-
vis de la propriét€ a vérifier telles que leur produit préserve uniquement le comportement
nécessaire pour la vérification de la propriété [CSSB 92].

Pour spécifier les systémes matériels, les divers systémes de vérification fondés sur cette
approche utilisent des langages spécifiques pour la description des systémes matériels et une
logique temporelle pour spécifier les propriétés temporelles relatives aux comportements des
systemes matériels. Par exemple, BULL utilise le langage LDS ou un sous-ensemble du
langage VHDL pour décrire les syst¢mes matériels aux niveaux comportemental et structurel
[DM 92] et la logique CTL pour spécifier les propriétés temporelles relatives aux
comportements des systtmes matériels. La logique CTL n'est pas facile & utiliser par un
utilisateur non initi€ a ce type de formalisme. Pour un concepteur, il serait intéressant d'utiliser
le méme langage pour la description des systtmes matériels aux différents niveaux de
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conception et pour la spécification des propriétés temporelles. Dans la section suivante, nous
présentons une approche de vérification définissant un cadre unifié pour résoudre les problémes
de vérification des SMSS.

2.3 Un cadre unifié pour la description et la vérification des SMSS

L'approche de vérification développée dans ce document est fondée sur le modele de machine
d'états finis. Elle consiste 2 ramener tout probleme de vérification 2 une vérification d'un
invariant sur une machine d'états finis (model checking). Dans cette approche, présentée dans
la deuxiéme partie de ce document, nous considérons que les descriptions d'un SMSS aux
différents niveaux d'abstraction dénotent des machines d'états finis (chapitre 1).

Seule la classe de propriétés temporelles définissant un langage qui peut étre décrit par une
machine d'états finis est considérée. En effet, 'expérience nous a montré qu'un trés grand
nombre de propriétés temporelles, relatives aux comportements des systemes matériels, font
partie de cette classe de propriétés. La vérification de ces propri€tés consiste alors a définir la
machine produit issue de I'interconnexion de la machine associée a la propriété temporelle et de
la machine associée a la description du SMSS. Sur cette machine produit la vérification peut
étre réalisée par simple parcours du graphe d'états.

La vérification de conformité est une comparaison entre deux descriptions d'un SMSS de méme
niveau d'abstraction ou de niveaux différents (de la spécification a la réalisation). Ces
descriptions peuvent avoir des architectures différentes. De ce fait, la vérification ne peut étre
réalisée par une preuve d'équivalence directe entre les deux machines d'états finis associées aux
deux descriptions. Pour cela, nous introduisons les notions de machines comparables et de
critéres d'observation. Par la suite, nous montrons que la vérification de conformité, comme
dans le cas de la vérification de propriétés, consiste aussi a définir une machine de vérification
sur laquelle la vérification peut étre réalisée par simple parcours du graphe d'états.

Finalement, nous abordons dans cette approche, le probleme général de la validation d'un
SMSS sous un environnement de fonctionnement. Cet environnement est pris en considération
durant le processus de vérification en lui associant aussi un modele de machine d'états finis. Le
probléme de vérification se raméne ainsi & une définition d'une machine de vérification sur
laquelle la vérification peut étre aussi réalisée par simple parcours du graphe d'états.

Pour valider cette approche, nous étudions, dans la troisi¢me partie de ce document,
l'application du langage Lustre [HCRP 91] et de 'outil de vérification Lesar [Glo 89, Rat 92].
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Le langage Lustre et l'outil de vérification associé permettent de définir un cadre unifié pour la
description et la vérification des SMSS. En effet, les deux problémes de vérification de
conformité et de propriétés, sont abordées de la méme maniére [TB 92]. Dans les deux cas,
nous définissons a partir des différents programmes Lustre décrivant la description du SMSS,
sa spécification et son environnement de fonctionnement, un programme de vérification avec
une seule sortie notée Flag. La vérification se ramene alors a vérifier que 'unique sortie “Flag”
de ce programme de vérification est toujours vraie. Un tel programme opérant sur des flots de
booléens dénote une machine d'états finis sur laquelle la vérification est réalisée
automatiquement par l'outil de preuve Lesar associé au langage Lustre. Lesar vérifie que la
sortie Flag de “la machine de vérification” vaut toujours la valeur booléenne 1. Deux stratégies
d'exploration du graphe d'états ont été implémentées :

(1) la méthode énumérative [Glo 89] (état par état et transition par transition) et,

(2) une technique symbolique manipulant des ensembles d'états et de transitions [Rat 92].
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Chapitre 3

Spécification des propriétés temporelles

Dans ce chapitre, nous définissons tout d'abord les termes que nous utiliserons par la suite.
Puis, les principales classes de propriétés relatives au comportement des systémes matériels
sont présentées. Enfin, nous abordons le probléme de la spécification des propriétés
temporelles.

3.1 Terminologie et notations

Cette section donne la terminologie utilisée par la suite. Nous avons vu précédemment qu'une
séquence est une suite de n-uplets de booléens ou symboles et qu'un ensemble de séquences
d'un vocabulaire V est appelé langage noté L(V).

« Nous désignerons par langage universel, noté V*, le langage contenant l'ensemble de
toutes les séquences possibles d'un vocabulaire V.

¢ La concaténation de deux séquences o. et B de symboles a; et b; est définie comme suit :
of = ag aj -~ ay bg by - by

« Etant donnée une séquence ., la séquence a* est obtenue par concaténation de la
séquence o a elle méme un nombre quelconque de fois :

a=oa--
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« La longueur d'une séquence o, notée |a, désigne le nombre d'éléments de la séquence.
Une séquence d'une longueur finie est notée : |af < oo

» On appelle langage régulier un langage défini par les clauses suivantes :

1. les séquences ayant une longueur 1 et 0 définissent un langage régulier ;

2. si o et B sont des séquences d'un langage régulier, alors les séquences of et o

sont aussi des séquences d'un langage régulier;

3. toute séquence obtenue en appliquant les clauses 1 et 2 un nombre fini de fois est
une séquence d'un langage régulier.

« On appelle préfixe d'une séquence o toute sous-séquence de a. Un préfixe B de o, noté
B < aou B < a, est défini comme suit :

B<o=(agaj -ap) & P=caouP<(agaj -ap-1)et,

B<oa < PB<(apaj an-1)

« Un langage L est dit clos par préfixe (en anglais, prefix-closed), si et seulement si, tout
préfixe fini d'une séquence du langage est aussi une séquence du langage :

(ce L) ssi (VBIB<oet|Bl<e,BeL})

3.2 Les différentes classes de propriétés d'un systeme matériel

Les propriétés temporelles relatives aux comportements des systémes matériels séquentiels
peuvent étre réparties, principalement, en deux classes [AEF 90, Boc 82, CP 88, LCGP 89] :

(1) les propriétés de siireté (en anglais, safety properties) et,

2) lqs propriétés de vivacité (en anglais, liveness properties).

Formellement, une propriété temporelle est un sous-langage L' du langage universel des entrées
E et des sorties S du systéme matériel :

L'c(ExS)*
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Une propriété de sireté (1) définit un langage clos par préfixe [BFH 90]. Tout préfixe fini
d'une séquence satisfaisant la propriété de siireté P satisfait aussi la propriété :

cl=P & (VB|B<oet|fl<eo,BI=P)

Les propriétés de vivacité (2) sont des propriétés faisant référence & un intervalle temporel non
borné. De telles propriétés sont caractérisées par l'affirmation qu'un tel événement aura lieu. En
terme de langage, une propriété de vivacité définit un langage L' pour lequel quelle que soit la
séquence P appartenant au langage universel (E x S)”, il existe une séquence G telle que la
séquence (o) est un élément du langage L' :

VBe (ExS),3c|(Bo)e L

Un concepteur vérifie des propriétés de vivacité, lorsqu'il s'intéresse uniquement 2 la réaction
du systtme matériel en présence d'un événement particulier, sans aucune référence au temps de
réponse du systeme. Par exemple, en présence d'une demande d'interruption d'une priorité
donnée, la réaction d'un microprocesseur 68000 [Nac 86] consiste a placer le code de priorité
d'interruption sur les trois lignes d'adresses A3, Az et Aj.

Dans la plupart des cas, les propriétés de sireté suffisent a spécifier le comportement des
systemes matériels. En effet, le temps nécessaire 2 la réaction d'un systéme, en présence d'un
événement, est généralement fini et connu. Par exemple, la réaction du microprocesseur 68000
suite & une demande d'interruption se fait en un temps fini. De plus, ce temps de réponse fait
partie de la spécification du microprocesseur 68000.

Généralement, les propriétés de siireté qu'un concepteur aura a vérifier sur un SMSS sont du
type : une fois un événement pendant un intervalle temporel, toujours un événement pendant un
intervalle, .... En d'autres termes, il s'agit d'une classe de propriétés de sireté dont le langage
associ€ est régulier (§ 3.1). Nous nous limiterons par la suite a ce type de propriétés de siireté
dont le langage associ€ est régulier.

3.3 Spécification des propriétés de siireté

Souvent, les propri€tés temporelles de sireté relatives aux comportements des systémes
matériels expriment des relations entre événements pendant un intervalle d'observation. D'une
maniere générale, une propriété de siireté Ps s'exprime de la fagon suivante : pendant un
intervalle d'observation, chaque fois qu'un événement spécifique que nous désignons par le
contexte se produit, une relation relative a un ensemble d'événements, que nous désignons par
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la réaction, est vérifiée. Par exemple, pour la propriété : “Apres le signal reset, a chaque fois
qu'un événement P a lieu, un événement Q a eu lieu au moins une fois depuis la derniére
occurrence de 1'événement P”, l'intervalle d'observation est l'intervalle temporel
[reset +oo]. Le contexte de cette propriété est 'occurrence de I'événement P et sa réaction est
l'occurrence au moins une fois de 'événement Q depuis la demi¢re occurrence de I'événement
P.

Ces événements, cet intervalle d'observation et cette réaction sont des propriétés de séquences
finies. Toute fonction booléenne exprime une propriété de séquences finies telle qu'une
séquence finie © satisfait la propriété Prop, si et seulement si, la fonction booléenne

correspondante vaut la valeur booléenne 1 sur la séquence 6 [HLR 92].

Les différents paramétres temporels d'une propriété de siireté sont étudi€s dans cette section.
Ensuite, nous abordons le probléme de la spécification des propriétés de siireté a I'aide de ces
parametres temporels. Enfin, nous donnons un ensemble d'opérateurs de base aidant a
exprimer des propri€tés de siireté complexes.

3.3.1 Evénements définis

La notion d'événement pour un systéme matériel est liée le plus souvent a des transitions sur
ses lignes d'entrées ou de sorties, autrement dit a des fronts montants ou descendants de celles-
ci. Ces événements relatifs au comportement des systémes matériels définissent un langage
régulier fini caractérisé par un ensemble fini de séquences finies B d'un vocabulaire E X S :

L={(ExS)"B}

Ce langage est appel€ le langage des événements définis [Boo 67]. Par exemple, I'ensemble des
séquences se terminant par (01) est le langage des événements fronts montants. Un événement
défini peut étre caractérisé par une expression booléenne F sur la séquence définissant
1'événement. Un événement est dit présent sur les entrées et sorties d'un systéme matériel, si et
seulement si, 'expression F vaut la valeur booléenne 1.

Un événement peut étre vu comme une propriété de séquences finies définie de I'ensemble des
séquences du langage universel des entrées et des sorties du syst¢me matériel (E X S)* dans
{0, 1}. Une séquence © = (ag a; -+ap) satisfait un événement P, noté ¢ I= P, si et seulement si,
la fonction booléenne associée vaut la valeur 1. Par exemple, 'événement front montant
(r_edge) sur la séquence G = (ag aj ---ap) ol les a; sont des booléens, est exprimé a l'aide de la
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formule booléenne Begge telle que :

Bedge = ;n-l *an

Notons enfin, que le contexte d'une propriété de siireté est en général 'occurrence d'un
événement défini.

3.3.2 Intervalle d'observation

En général, une propriété temporelle spécifie un comportement donné d'un syst®me matériel
dans un intervalle d'observation borné par des événements définis. En dehors de cet intervalle,
la propri€té est considérée comme vérifiée. On distingue quatre types d'intervalles
d'observation :

* un intervalle non borné [ty +o<], tp est l'instant initial correspondant a 1'état initial du

systéme ;
« un intervalle borné inférieurement par un événement P : [P +00] ;
* un intervalle borné supérieurement par un événement P : [ty P[;

* un intervalle born€ par deux événements PetQ: [P Q].

Un intervalle d'observation est une propriété de séquences finies notée Iyps. Cette propriété est
définie de I'ensemble des séquences du langage L de la propriété dans {0,1}. Les propriétés
relatives aux intervalles temporels [P +oo] et [P Q[ notées respectivement After (P) et
From _to_ (P,Q) sont des propriétés primitives définies comme suit :

¢ [P +o0]: Vo€ L, o l= After (P) ssi  IP<o,BI=P
[P Q[: VoeL,ocl=From_to_(P,Q) ssi
@B o, Bl=P)et Va|B<sas< o, alxQ)
La propriéfé Before (P) relative a l'intervalle temporel [tgp  P[ est formellement définie a
partir de la propriété After (P) comme suit :
*[to P[: Voe L, cl=Before (P) ssi o l# After (P)

Notons que la propri€té I,y .., correspondant a l'intervalle [ty +oc] est constamment vraie.
Soit formellement :



32 Chapitre 3. Spécification des propriétés temporelles

3.3.3 Réaction d'une propriété

La réaction d'une propriété est un comportement particulier relatif a2 un événement, ou a un
ensemble d'événements. Une réaction relative aux événements Ej, Ej, ..., Ey, notée
Reac (E1, E2, ..., Ep), est une propriété de séquences finies. L'expression des propriétés de
slireté est plus aisée lorsque des réactions de base sont définies. Nous distinguons les deux
réactions de base suivantes :

» Once_since_ (P, Q) est satisfaite par une séquence o, si et seulement si, I'événement

défini P s'est produit au moins une fois depuis I'occurrence de I'événement Q :
6 I= Once_since_ (P, Q) ssi
soit VP|B<o,BlQ

ou @BIB<o,Bl=Q)et Va|B<aso,alxQet(TI|P<d<0,6I=P)

« Onlyonce_since_ (P, Q) est satisfaite par une séquence O, si et sculement si, I'événement
défini P s'est produit une et une seule fois depuis I'occurrence de I'événement Q :

o |I= Only once_since_ (P, Q) ssi
soit VP|B<o,BlzQ
ou @BIBso,B=EQ)et Va|B<aso,alzQ)et(T!d|P<d<0,06I=P)

Le symbole 3! désigne le quantificateur : il existe une et une seule fois.

Nous déduisons de la réaction Once_since, d'autres réactions. En particulier, nous définissons

les deux réactions suivantes :

. Always_éince_ (P, Q) est satisfaite par une séquence o, si et seulement si, 'événement
défini P est constamment présent depuis I'occurrence de I'événement Q. Cette réaction est
définie a I'aide de la réaction primitive Once_since (P, Q) comme suit :

¢ I= Always_since_ (P, Q) ssi o l# Once_since_ (P, Q
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* Never_since_ (P, Q) est satisfaite par une séquence o, si et seulement si, 1'événement
défini P ne s'est jamais produit depuis 1'occurrence de I'événement Q. Cette réaction est
définie a l'aide de la réaction Always_since (P, Q) comme suit :

¢ I= Never_since_ (P, Q) ssi 0 |= Always_since_ (?, Q)

3.3.4 Propriétés de siireté

Comme nous I'avons déja mentionné en section 3.2, une propriété de sireté est un langage clos
par préfixe. En d'autres termes, une propriété de siireté est une application IP définie de
I'ensemble des séquences du langage (E X S)* dans {0, 1} telle que:

Vo,0e ExS)’, ®©=1 & (VBIB<ocetfl<eo,PB)=1)

Formellement, une séquence ¢ satisfait la propri€té de siireté P;, si et seulement si, pour tout
préfixe fini B de o satisfaisant la propriété d'intervalle Iops, s'il existe un préfixe a de B
satisfaisant le contexte Cop, alors le préfixe a satisfait aussi la réaction Reac. Ceci s'exprime

formellement de la fagon suivante :

Gl=Prop ssi VB|B<oet|B|<oo, (Bl=Lps) = [(Va|a<P,ol=Cony )= (al=Reac)l
On distingue deux cas particuliers :

* L'intervalle d'observation de la propriété est [ty +oc], alors la propriété d'intervalle I ,o0)
est constamment vraie. Dans ce cas particulier, une séquence o satisfait la propriété de siireté
Prop,-si et seulement si, pour tout préfixe fini B de G satisfaisant le contexte Copy, B satisfait
aussi la réaction Reye :

O I= Prop ssi VB|B<ocet|Bl<oo, (BI=Cont)= (BI=Reac)
» La propriété de siireté n'a pas de contexte. Dans ce cas particulier, une séquence G satisfait la

proprié€té de sireté P, si et seulement si, pour tout préfixe B de ¢ satisfaisant la propriété
d'intervalle Lops, P satisfait aussi la réaction Reac :

0 I= Prop ssi VBIBsoet|pl<eo, (B I=Iobs) = (BI=Reac)

Par exemple, les parameétres temporels de la propriété : “jamais 1'événement P avant
I'occurrence de I'événement Q” sont : l'intervalle d'observation [tg Q[ et la réaction “jamais
P” pendant cet intervalle. Cette propriété n'a donc pas de contexte.



34 Chapitre 3. Spécification des propriétés temporelles

3.3.5 Opérateurs de base

Dans ce paragraphe, nous définissons un ensemble d'opérateurs de base. Ces opérateurs sont
les éléments de base d'un langage de spécification de propriétés de siireté dont le sens intuitif
est trés simple et ne different pas de leurs homonymes du langage usuel. L'ensemble de ces
opérateurs est défini par rapport a l'intervalle d'observation [ty +o°], a I'exception de la
propriété Never_before_ (P, Q).

 Always (P) : une séquence G satisfait cette propriété, si et seulement si, I'événement P est
présent pendant tout intervalle temporel :

o |= Always (P) ssi (VB|B<ocet|fl<e,Bl=P)

* Never (P) : une séquence O satisfait cette propriété, si et sculement si, I'événement P n'est
jamais présent pendant tout intervalle temporel :

G l=Never(P) ssi (VB|B<cet|pl<oo,Bl=P)

* Once_from_to_ (P, Q, R) : une séquence o satisfait cette propriété, si et sculement si, P
se produit au moins une fois dans tout intervalle minimal séparant une occurrence de Q et une
occurrence de R. Formellement une séquence © satisfait la propriété de siireté Once_from_to
(P, Q, R), si et seulement si, pour tout préfixe B de G satisfaisant 'événement R, P satisfait
aussi la réaction Once_since (P, Q) :

o |I= Once_from_to_ (P, Q, R) ssi

VBIB<ocet|f|<eeet|Bl<oe, (BI=R) = (BI=Once_since_ (P, Q)

« Always_from_to_ (P, Q, R) : une séquence G satisfait cette propriété, si et seulement si,
P est constamment présent entre Q et R. Formellement, une séquence G satisfait la propriété
de siireté Always_from_to_ (P, Q, R), si et seulement si, pour tout préfixe B de o satisfaisant
le contexte R, B satisfait aussi la réaction Always_since_ (P, Q) :

o |= Always_from_to_ (P, Q, R) ssi

VBIB<o et|fl<eo, (BI=R) = (B I= Always_since_ (P, Q))
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* Never_from_to_ (P, Q, R) : une séquence ¢ satisfait cette propriété, si et seulement si, P
ne s'est jamais produit dans tout intervalle minimal séparant une occurrence de Q et une
occurrence de R. Soit formellement :

o I= Never_from_to_ (P, Q, R) ssi

VBIB<cet|Bl<eo, (BI=R) = (B I=Never_since_ (P, Q)

» Once_between_andlast_ (P, Q, Q) : une séquence © satisfait cette propriété, si et
seulement si, pour toute intervalle séparant deux occurrences successives de I'événement Q,
I'événement P s'est produit au moins une fois. Ceci s'exprime formellement comme suit :

o |= Once_ between_andlast_ (P, Q, Q)) ssi

VBIB<oet|Bl<eo, BI=Q) = (V a|a<pP, al=Once_since (P, Q)

* Onlyonce_from_to_ (P, Q, R) : une séquence o satisfait cette propriété, si et seulement
si, pour tout intervalle born€ par les événements P et Q, I'événement P s'est produit une et une
seule fois :

C |= Onlyonce_from_to_ (P, Q, R) ssi

VBIB<oet|f|<eo, (B l=R)= (B I=Onlyonce_since_ (P, Q)

* Never_before_ (P,Q) : une séquence G satisfait cette propriété, si et seulement si, pour
tout préfixe P de o satisfaisant la propriété d'intervalle Before (Q), B satisfait aussi 1'opérateur
Never (P) :

o |= Never_before_ (P, Q) ssi V B|B<oet|B|<oo, (B I=Before (Q)) = (B I=Never (P))

3.4 Conclusion

Nous avons vu, dans ce chapitre, que les propriétés temporelles relatives aux comportements
des systtmes matériels peuvent étre réparties, principalement, en deux classes : les propriétés de
stireté et les propriétés de vivacité. Dans la plus part des cas, les propri€tés de sireté définissant
un langage régulier suffisent a spécifier le comportement des systémes matériels. Nous avons
ensuite montré que toute propriété de siireté s'exprime a l'aide de propriétés de séquences
finies : d'intervalle Iyps, de contexte Cop; et de réaction Reyc. Enfin, nous avons défini un
ensemble d'opérateurs de base définissant les €léments de base d'un langage de spécification de
propriétés de sireté.
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Chapitre 4

Vérification des propriétés de siireté

Durant toutes les phases de la conception, la description d'un systéme matériel, & un niveau
d'abstraction donné€ (de la spécification a la réalisation), peut &tre validé en vérifiant que cette
description satisfait des propriétés cruciales de fonctionnement.

Dans ce chapitre, nous nous intéresserons au probléme de la vérification des propriétés de
siiret€ dont le langage associé est régulier (chapitre 3) sur un syst¢me matériel. Ces propriétés
de siireté s'expriment a I'aide de propriétés de séquences finies. Nous montrons que le langage
de ces propriétés de séquences finies peut étre décrit par une machine d'états finis. A partir de
ces machines, la machine d'états finis associée a la propriété de siireté est construite. Ensuite,
nous €étudions le probléme de la vérification de ces propri€tés de siireté.

4.1 Les machines associées aux propriétés de séquences finies

Une propriété de siret€ s'exprime a 1'aide des propriétés de séquences finies : événements
définis, propriétés d'intervalles et de réaction. Dans cette section, nous montrons que le langage
des propriétés de séquences finies définies dans le chapitre 3 peut étre décrit par une machine
d'états finis. Nous donnons la définition suivante que nous utiliserons par la suite :
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« Définition. Soient M une machine d'états finis définie par le 6-uplet (Q, E, S, 3, A, qq) et
G = (eg €1 ---en ) une séquence finie de n symboles d'entrées de E. On définit M (6) comme le
couple (sp, qn) Ol Sy €t qp sont respectivement le symbole de sortie et 1'état de la machine suite
a l'application de la séquence G en entrée : '

M (eo €1 -€n ) = (sn, Qn) | A(e;, Qi-1) =sj et 8(ei, gi-1) =qi, 0<i<n

4.1.1 Les machines associées aux événements définis

Rappelons que les événements définis relatifs aux comportement des systémes matériels
définissent un langage régulier L (V) caractérisé par un ensemble de séquences finies B :

L={V'B}

Nous donnons, dans ce qui suit, deux propriétés permettant de définir la machine décrivant le
langage d'un événement défini.

Propriété 1. Le langage L (V) d'un événement défini P, caractérisé par une séquence finie
de longueur n, peut étre décrit par une machine d'états finis ayant n états.

Preuve. Soit B une séquence finie de longueur n : B = (bj b2 --bp) et soit Mp une machine

d'états finis a n états définie comme suit :
M, (VB =1,qetVE= (b1 by-b)<P|1<i<n,Mp (V*E) = (0, qi+1) et

Mp (V¥ b1 b1™) = (0, q1)

En d'autres termes, pour toute séquence ¢ du langage satisfaisant un événement défini
caractérisé par la séquence finie B, la machine My retourne la valeur booléenne 1, sinon la

machine retourne la valeur O :
Vo,06e V’ Mp(0)=(1,q0) ssi (6=V'B)

D'oi1, 1a machine Mp décrit le langage de I'événement P.
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Propriété 2. Le langage d'un événement défini caractérisé par un ensemble de m séquences
finies : B = {B1 + B2 + - + Bm}, peut étre décrit par la machine produit x! Mjp, 1 <i<m
(figure 4.1); ou chaque machine M; p décrit le langage d'un événement défini caractérisé par
une séquence finie B, 1 <i<m.

Mo

Figure 4.1. La machine décrivant un événement défini 3 m séquences finies

Preuve. La machine produit xi M; p illustrée par la figure 4.1 retourne 1, si et seulement si, au
moins une machine Mjp, 1 <i <m, retourne 1. En d'autre termes, la machine produit retourne
1,ssi, 6= V*B1+ B2+ +Bm) :

Vo,6e V' XMip©)=(Lglge Q) ssi  6=VBr+Pr++Pm)

D'ou, la machine produit X' Mjp, 1 <i <'m, décrit le langage d'un événement défini caractérisé

par un ensemble de m séquences finies.

4.1.2 Les machines associées aux propriétés d'intervalles et de réactions

Nous avons défini au chapitre 3 des propriétés de séquences finies de base : d'intervalles
After (P) , From_to_(P, Q) et de réactions Once_since_ (P, Q), Onlyonce_since_ (P, Q). Nous
allons montrer, dans ce qui suit, que les langages de ces propriétés primitives peuvent étre
décrits par des machines d'états finis notées respectivement : Mafter, Mfrom, Monce €t Monly-
Pour une définition plus aisée de ces machines, nous considérons ces propriétés sur des
événements dont le langage est constitué de suites de booléens. Un événement P est caractérisé
par un booléen. La valeur booléenne 1 dénote sa présence.

* La propriété After (P) est satisfaite par une séquence G, si et seulement si, il existe un
préfixe de ¢ ol1 I'événement P est présent :

ol=After(P) ssi IP<o,Bl=P
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La machine Mafier décrivant le langage de cette propri€té possede deux états : qo et q;. Cette
machine dont le graphe d'états est donné en figure 4.2 est définie par le 6-uplet
(Q, {0, 1}, {0, 1}, Bafter» Aafter, o) cOmme suit :

V o, o |l After (P) © V B <0, Magier (B) = (0, qo) -

Vo, ¢ I= After (P) © V B =0, Mager (B) = (1, q1)

+ La propriété From_to_ (P, Q) est satisfaite par une séquence G, si et seulement si :

@B<o,Bl=EP) et (Va|B<sas<o,alzQ)

La machine Mgom = (Q, {0, 13}, {0, 1}, 8from,> AMfrom> o) décrivant le langage de cette
propriété posséde trois états : qo, q et q2. Cette machine dont le graphe d'états est donné en
figure 4.3 est définie comme suit :

VY 6, 6 |= From_to_ (P, Q) & Mgrom (0) = (1, q2)
VoV B |B<o, (6l From _to_ (P, Q) et B I From _to_ (P, Q)) < Mgrom (6) = (0, q0)

Vo3dB |B<o, (ol# From_to_ (P, Q) et B I=From _to_ (P, Q) < Mgom (0) = (0, q1)

» La propriété Once_since_ (P, Q) est satisfaite par une séquence, si et seulement si :
(VBIB<o,Bl=Q ou
(@BIB<o,Bl=Q)et Va|B<a<o,alxQ)et@6|B<d< 6,06=P))

La machine Mgpce = (Q, {0, 1}, {0, 1}, Sonce> Monce> 90), décrivant le langage de cette
propriété posséde trois états : qg, q1 et q2. Cette machine dont le graphe d'états est donné en
figure 4.4 est définie comme suit :

V 6, (6 I= Once_since_ (P, Q) etVB|B<o,BlQ < Monce (6) = (1, qo)
V o, (o I= Once_since_ (P, Q) etIB|B<0,BlI=Q &  Monce (0)=(1,qD)

V o, (o l# Once_since_ (P, Q) <& Monce (0) = (0, q2)
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* La propriété Onlyonce_since_ (P, Q) est satisfaite par une séquence, si et seulement si :
VBIB<o,BlQ) ou
(@BIB<oc,BI=Q)et Va|B<a<o,alxQ)et@!S|B<S< 6,5=P)

La machine Monly = (Q, {0, 1}, {0, 13}, 3only, Aonly, 90), décrivant le langage de cette
propriété€ possede trois états : qg, q; et q2. Cette machine dont le graphe d'états est donné en
figure 4.5 est définie comme suit :

V o, (6 |= Onlyonce_since_ (P, Q) et VB |B< o, BI% Q) < Monly (0) =(1, q0)
V o, (6 I= Onlyonce_since_ (P,Q et3P|B<0o,BI=Q) < Mony (0) =(1,q1)

V o, (o | Onlyonce_since_ (P, Q) < Monly (0) =(0, q2)

Enfin, notons que les machines d'états finis décrivant le langage des propriétés de séquences
finies, définies & partir des propriétés primitives, sont déduites des machines décrivant le
langage de ces propriétés primitives. Par exemple, la propriété d'intervalle Before (P) est
définie a partir de la propriété primitive d'intervalle After (P), une séquence o satisfait la
propriété Before (P) si et seulement si la séquence G ne satisfait pas la propriété After (P) :

¢ |= Before (P) ssi ol After (P)

La machine Mpefore décrivant le langage de la propriété Before (P) est alors définie, & partir de
la machine Mgfier, cOmme suit :

Mafier (0)=(0,q0) <« Mpefore (0) = (1, q0)

Mafter (0) =(1,q1) < Mpefore (0) = (0,q1)
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TALNNTON

Figure 4.3. Graphe d'états de
From_to_(P, Q)

/0 /0

Figure 4.4. Graphe d'états de

Once_since_ (P, Q) Figure 4.4. Graphe d'états de

Onlyonce_since_ (P, Q)

4.2 Les machines associées aux propriétés de siireté

Rappelons que les propriétés de séquences finies d'intervalle d'observation, de contexte et de
réaction sont les paramétres temporels d'une propriété de stireté Ps telle qu'une séquence 6
satisfait la propriété Pg, si et seulement si, pour tout préfixe B de ¢ satisfaisant la propriété
d'intervalle Iops, s'il existe un préfixe o de B satisfaisant la propriété de contexte Cont alors le
préfixe o satisfait aussi la propriété de réaction Reqc :

cl=P; ssi (VBIB<o,BI=Iops) = (Vala<sP, al=Con) = (& I=Reac))

Nous venons de voir (§ 4.1) que les propriétés de séquences finies données dans le chapitre 3
définissent un langage qui peut étre décrit par une machine d'états finis M. La machine My est
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définie par le 6-uplet (Q, E, {0, 1}, 8p, Ap, qo) telle qu'une séquence finie G satisfait la

propriété Prop, si et seulement si, la machine Mp retourne sur son unique sortie la valeur
booléenne 1 :

CFPgp & Mp@=(1,9lqeQ

Ceci nous amene a définir la machine d'états finis Mps décrivant le langage de la propriété de
siiret€. La machine Mp; est caractérisée par le 6-uplet (Qps, E x S, {0, 1}, 8ps, Aps, qo). Une
séquence ¢ de (E x S)" satisfait la propriété de siireté, si et seulement si, la machine “réaction”
Mreac retourne 1, lorsque la machine “contexte” Mcon: €t 1a machine “intervalle d'observation”
Mpps retournent 1. Soit formellement :

Mp; (0) = (1, 9) & [(Mobs (6) = (1, qo)) = ((Mcont () = (1, qc)) = (Mreac (6) = (1, qn))] (1)

ou les états g, qo, qc, €t qr sont respectivement des états dans 1'espace d'états des machines
Mps, Mobs, Mcont, €t Mreac.

Comme toute propriété de sireté est un langage clos par préfixe, la machine d'états finis Mp;
décrivant le langage de la propriété retourne la valeur booléenne 1 pour tout préfixe fini d'une
séquence satisfaisant la propriété :

Mps(©)=(1,9)1qe Qpy) = (VPIB<cet|Bl<e,Mps(B)=(1,9)1q € Qps)

Par conséquent, la machine Mp, posséde un état puits dans son espace d'états. Cet état est
accessible par toute séquence G ne satisfaisant pas la propriété :

Mp; (0) = (0, qp) = (V 8, Mp;s (69) = (0, qf)), ot gf est 1'état puit (2)

Nous déduisons de. (1) et (2) la structure de la machine Mpg donnée en figure 4.6. La machine
Al (de l'anglais, Always) met la machine Mpg dans un état puits lorsqu'une séquence G ne

satisfait pas la propriété.

M event MObS

+

-+ Mcont

- Mevent— Mreac

Figure 4.6. La machine décrivant le langage d'une propriété de siireté
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4.3 La méthode de vérification

Nous avons vu au chapitre 1 que toute description d'un systtme matériel synchrone dénote une
machine d'états finis Mq = (Qq, E, S, 84, Ad, qo)- Nous venons de montrer que le langage
d'une propriété de siireté d'un vocabulaire (E x S) dont le langage associé est régulier peut €tre
décrit par une machine d'états finis Mps = (Qps, E X S, {0, 1}, 3ps, Aps, o). Ceci nous ameéne
2 définir une machine de vérification ou d'obs€rvation, notée My, issue de l'interconnexion de
la machine “systéme matériel” Mg et de la machine “propriété de siiret€” Mps, comme le montre
la figure 4.7. La machine My, est définie par le 6-uplet (Qy, Ey, Flag, 8y, Ay, qo) ot :

* Qy est I'ensemble fini Qg X Qps ;

« qo est 1'état initial de la machine produit tel que qo = (qo Ma), 9o Mps)) 5

« 3y (respectivement Ay) est la fonction de transition (resp. fonction de sortie), définie de
Ey x Qps X Qg dans Qy (resp. dans {0,1}) ;

» Ey est I'ensemble fini de symboles d'entrées du systeme matériel;

« Flag est l'unique sortie & valeurs dans {0,1}.

d— — — o—— — — —— o—— —

Figure 4.7. La machine d'observation

La vérification peut consister alors a parcourir l'espace d'états de la machine d'observation et a
vérifier que la sortie Flag vaut la valeur booléenne 1, dans tous les états accessibles a partir de
I'état initial. Un systéme matériel S dont le langage d'entrée est E", satisfera une propriété de
stireté Ps, si et seulement si, la machine d'observation My génere a partir de 1'état initial le
langage 1"

SEP,e(Vo|loeE, My©=0,9]lqe Qv
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4.4 Conclusion

Nous avons décrit dans ce chapitre une approche de vérification des propriétés de siireté sur
une description d'un systéme matériel. Dans cette approche de vérification, nous définissons
une machine d'observation issue de I'interconnexion de la machine associée a la description du
systeme matériel et de la machine décrivant le langage de la propriété de siireté. La vérification
de propriétés sera réalisée sur cette machine d'observation.
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Chapitre 5

Vérification de conformité

La vérification de conformité consiste a vérifier la validité¢ d'une réalisation vis-a-vis de sa
spécification donnée sous forme d'une description compléte du fonctionnement attendu. Les
deux descriptions : réalisation et spécification, dénotent deux machines d'états finis de niveaux
d'abstraction différents. En effet, une spécification correspond a un niveau d'abstraction sans
horloges explicites alors qu'une réalisation peut avoir plusieurs horloges. D'autre part, la
réalisation et la spécification peuvent étre de structures (architectures) différentes. Ces structures
peuvent étre : paralleles, séries ou pipelines. La conformité de la réalisation par rapport a sa
spécification ne peut pas alors étre vérifiée par une preuve d'équivalence directe ou bisimulation
[CGPS 91, Boo 67, Koh 78, Mou 92, Par 81], entre les deux machines d'états finis dénotées
par les deux descriptions (spécification et réalisation).

De fagon générale, la réalisation d'un syst¢me matériel séquentiel synchrone est cadencée par un
vecteur d'horloge noté H, tel que : H = (hy, hy, ..., hy), ou les h; sont appelées les phases de
I'horloge. Une réalisation peut étre vue comme l'interconnexion de plusieurs machines
Mifi=1,2, .., n]; chacune de ces machines évoluant sur une phase d'horloge hj. Rappelons
qu'une telle machine est caractérisée par le 6-uplet (Q, E x {h1} x ... x {hy}, S, 8, A, qo)
(chapitre 2), ou les fonctions de transition et de sortie sont définies comme suit :

Vi, (11 @e {(Ex {1}"xQ}, d(, {1}", =0 (e, q)et,
A, (11" q=A(e, q);

V (e, {0}", @ e {Ex {0}"xQ}, d(, {0} g =qet,
A e, {0}™, Q) =A (e, Q).
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Le plus souvent, les réalisations sont mono-horloges ol 4 horloges biphasées (bien adaptée a la
technologie MOS) ; c'est-a-dire H = h; ou H = (hy, h2). Dans le cas d'une réalisation a
horloges biphasées, les phases hj et hy sont exclusives et alternées. Dans ce chapitre, nous
considérons uniquement le cas des réalisations a une seule phase d'horloge. Dans le chapitre
suivant, nous étudierons de fagon générale la vérification sous un environnement.

Dans le but d'obtenir deux machines comparables, ayant les mémes vocabulaires d'entrée et de
sortie et cadencées sur la méme horloge, nous introduisons dans ce chapitre trois opérateurs de
base. Ces opérateurs sont : l'opérateur de synchronisation X, I'opérateur de retard A et
1'opérateur parallele IT. L'opérateur de synchronisation Z est appliqué lorsque les horloges de la
réalisation sont explicites. L'opérateur de retard A est appliqué pour une réalisation a structure
pipeline. Enfin, l'opérateur parallele IT est utilisé lorsqu'une des deux machines (réalisation ou
spécification) a une architecture série alors que l'autre est parallele. L'application de ces
opérateurs sur les flots d'entrée et / ou de sortie des deux machines initiales permet d'obtenir
deux machines directement comparables, moyennant des crittres de comparaison.

Dans ce chapitre, nous définissons d'abord les opérateurs Z, A et I1. Puis, les différents cas de
machines comparables sont étudiés. Ensuite, nous explicitons les critéres de comparaison entre
les flots de sortie des machines comparables. Enfin, nous abordons le probléme de la
vérification.

5.1 Les opérateurs de comparaison

Nous définissons, dans cette section, les opérateurs permettant d'obtenir a partir des machines
associées aux descriptions de la spécification M et de la réalisation My, deux machines
comparables. Nous donnons tout d'abord la définition formelle de chaque opérateur, puis les
propriétés qui découlent de son application.

5.1.1 L'opérateur de synchronisation X

Dans le but de comparer les flots de sortie de deux descriptions d'un SMSS dont 1'une évolue
sur une horloge explicite, nous introduisons I'opérateur de synchronisation X donné dans la
définition suivante. Cet opérateur permet de maintenir la machine d'états finis, associée a la
description sans horloges explicites, dans le méme état tant que le signal d'horloge est absent.
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Définition. Soient Q I'espace des machines d'états finis déterministes et ¢ un booléen. Nous
appelons opérateur de synchronisation sur Q par rapport 2 ¢, l'application
2:Q x ¢— Q faisant correspondre a toute machine d'états finis M = (Q, E, S, 9, A, qp), la
machine M® = (Qs, E’, S°, &°, A°, q(s)) ou:

+E’=Ex0;
«Q’=QxS;
«8° (e, {1),(q,9) =8 (e, g) et & (e, {0},(q,9)) =q;

A {1 @ N=rE et A, {0}, (q,9) =s.
Cette définition nous donne les propri€tés suivantes :

Propriété 1. Si M est une machine de Moore, le nombre d'états accessibles de la machine
Z (M, ¢) est égal au nombre d'états de la machine M.

Preuve. Soit M = (Q, E, S, 3, A, qg) une machine de Moore. Toute sortie de la machine M
dépend uniquement de I'ensemble d'états Q : s = A (q), la fonction de sortie A" de la machine =
(M, 0) est alors définie comme suit :

A (e, {1}, (g, 5) = A (Q) et,

A (e, {0}, (g, 9) =s
Comme chaque sortie est associée a un état,ona: s =A (q).

D'ou les nombres d'états des machines M et Z (M, ¢) sont égaux, du fait que toute sortie de la
machine X (M, 9) est calculée a partir d'un état de M.

Propriété 2. Si M est une machine de Mealy, le nombre d'états accessibles de la machine
2 (M, ¢) peut étre supérieur au nombre d'états accessibles de la machine M.

Preuve. Dans le cas d'une machine de Mealy M, deux transitions menant vers le méme état
peuvent générer deux sorties différentes. Un passage du modéle de Mealy vers le Modeéle de
Moore est alors nécessaire pour que toute sortie de la machine X (M, ¢) puisse étre calculée. Ce

passage peut engendrer une augmentation du nombre d'états (chapitre 1, § 1.1).
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5.1.2 L'opérateur de retard A

Dans le but de comparer les flots de sortie de deux descriptions d'un SMSS dont 1'une a une
structure pipeline, nous introduisons 'opérateur de retard A donné dans la définition suivante.
Cet opérateur permet de décaler le flot de sortie de la machine d'états finis associée 2 la
description & comparer avec celle ayant une structure pipeline.

Définition. Soient L un langage de suites de booléens et v = (ig, ij, ..., i, ) une séquence
finie de n booléens. Nous appelons opérateur de retard A, (v) sur L, I'application faisant
correspondre a toute séquence ¢ de L une séquence G5, = V0. En d'autres termes, I'opérateur
A, décale toute séquence G vers la droite en concaténant la séquence initiale v a sa gauche.

Propriété. L'opérateur A, dénote une machine d'état finis My, comprenant 2" états

accessibles.

Preuve. Un registre a décalage a n éléments de mémorisation dont les valeurs initiales sont
(ig, i1, ..., i) dénote l'opérateur A, (ig, ..., in.1). Tout état du registre est défini par une
configuration donnée des n éléments de mémorisation. Quelle que soit la configuration initiale,
toutes les 2™ configurations possibles d'un registre & décalage sont accessibles.

.11 5 : {0, 1}

—»1 ‘ol P} 1n2 oo 1o b+

hog _§ 1 i
Registre 2 décalage 3 nétages

Figure 5.1. La machine My, associée a l'opérateur A, ((io, .-, in-1))

5.1.3 L'opérateur parallele I1

Nous introduisons l'opérateur parall¢le dans le but de comparer une description ayant une
structure paralléle avec une description ayant une structure série. Cet opérateur est donné par la
définition suivante :

Définition. Soit L un langage de suites de booléens et v = (io, i1, ..., in ) une séquence finie
de n booléens. Nous appelons opérateur parallele Il (v) sur L, l'application faisant
correspondre a toute séquence G = (S0, ..., Sn-1, ---» S2n-1, ...) de L une séquence
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Orin = (S0, SH1» -+ STIp) Ol chaque symbole syy; est un uplet de n booléens tel que :
stio = (ig, 115 «vs in-1), 8111 = (i1,i2, «os S0), .-
STin-1 = (S0> S15 «es Sn-1) SMp = (815 «ees Sn)y ooe

SM2n-1 = (Sps «os S20-1)5 «o-

En d'autre termes, 1'opérateur I, (v) comprime la séquence (v 6) d'un facteur # en décalant A
droite :

ioz ixz ) in-l, So, S1, ***y Sa-1, Sn, °**, S2n-1

e—
secoe

S
.J_—m sm

Propriété. L'opérateur IT, dénote une machine d'état finis My, comprenant 2" états
accessibles.

Preuve. Un registre a décalage a n éléments de mémorisation et a sorties paralléles (figure 5.2)
dont les valeurs initiales sont (ig, iy, ..., ip.;) dénote 1'opérateur IT,. Comme nous l'avons
mentionné précédemment (§ 5.1.2), les 2" états possibles d'un registre 2 décalage sont
accessibles.

©.1"

Figure 5.2. La machine Mg, associée a 1'opérateur I, ((ig, i1, ..., in-1))

5.2 Les machines comparables

L'application des opérateurs X, A et IT sur les flots d'entrée et / ou de sortie des machines
associées aux descriptions de la réalisation et de la spécification M et M permet d'obtenir deux
machines comparables notées respectivement M§ et Mf. Ces machines ont d'une part, le méme
vocabulaire d'entrée et de sortie et d'autre part, elles sont cadencées par la méme horloge. Ces
machines comparables dépendent du niveau d'abstraction des descriptions de la réalisation et de
la spécification et de leurs structures (parallele, série ou pipeline). Nous allons, dans ce qui suit,
étudier les différents cas de machines comparables.
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5.2.1 Cas d'une réalisation et d'une spécification de méme structure

Soient Ms = (Qs, E, S, &, As, qo), la machine d'états finis associ€e a une spécification d'un
systtme matériel et My = (Qr, E x h, S, &, Ar, qo) la machine d'états finis associée a une
réalisation de méme structure que la spécification.

La comparaison des flots de sorties des deux machines M; et M par rapport au langage d'entrée
*

(E x h) nécessite une synchronisation de la machine M; par rapport a I'horloge h. La

synchronisation est réalisée en définissant la machine Mg = X (Ms, h). Les machines Mg et M,

sont alors directement comparables.
5.2.2 Cas d'une réalisation pipeline

Soit M = (Qy, {0,1}P x h, {0,1}", 8y, Ar, qo) la machine associée 2 une réalisation pipeline 2 k
étages, a p lignes d'entrées et n lignes de sorties. La machine comparable Mg est obtenue en
synchronisant la machine initiale sur 'horloge de la réalisation % et en retardant par la suite le
flot de la machine synchronisée de k cycles de I'horloge 2 (figure 5.3) :

M; = T (Mg, h) x I (Mag, h)

Les machines M‘S: et M; sont alors directement comparables par rapport au langage d'entrée
1 %
({0,137

r- - - - - - 7 = |
I ©.n" “0 "
{0,1}P P ZMa,h) r——’ .
— {0 H | H }————»
Hodoge:h | I Ma.h) |
Lo M
- — = 7
{0.1)P o.1}"
271, M, |
Horloge : h l c|
- _ M

Figure 5.3. Les machines comparables : réalisation pipeline
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S.2.3 Cas d'une réalisation paralléle et d'une spécification série

Soient Ms = (Qs, {0,1}, {0,1}, 35, As, qo) la machine associée 2 une spécification série et
M; = (Qr, {0,1}" x b, {0,1}", &, Ar, qo) la machine associée 2 une réalisation parallile, oi 7
représente le facteur du parallélisme. Les machines comparables M; et MY
(figure 6.4) sont obtenues en tranformant les machines initiales vers des machines ayant le
méme format : série en entrée et paralléle en sortie; c'est-a-dire des machines ayant {0,1}

comme vocabulaire d'entrée et {0,1 }n comme vocabulaire de sortie :
M; = M x Mg

Mt = M; X Mgy X Moount

M ount €st la machine associée au compteur modulo 7, retournant la valeur booléenne 1 tous les

n cycles.
r- - - - - - - = |
o.n ©1) R
M, My ———
| ol
o M.,
r-— - - - - - = I

Figure 5.4. Les machines comparables : réalisation paralléle, spécification série
5.2.4 Cas d'une réalisation série et d'une spécification paralléle

Soit Mg = (Qs, {0,1 }n, {0,1 }n, s, As, qo) la machine associée a une spécification paralléle, on
n est le facteur du parallélisme et Mr = (Qr, {0,1} x {0,1}, {0,1}, &, Ar, qo) la machine
associée a une réalisation série. Les machines comparables M et M{ (figure 5.5) sont obtenues
en transformant les machines initiales en des machines ayant le méme format :
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série en entrée et paralléle en sortie; c'est-a-dire des machines ayant {0,1} comme vocabulaire
d'entrée et {0,1 }n comme vocabulaire de sortie :

M; = = (M;, h) x £ (Mg, £ Mcounts h)) x E (Mcoynt, h)

M; = M; x £ (M, h)

r- - - - - - = = |
.1y ©1" |(0.l)n
— sota.b) o ZM ZM ) —»
Hotloge:h' I
0,1
1 o0
» IM_ b
|, l
Mo Compewmodlon
r- - - - - - - = |
(©.1} 0.1} | 0,1}®
—b M, » M, b F———
Horoge : h I _T_ |
Y _ _ M

Figure 5.5. Les machines comparables : réalisation série, spécification parall¢le

5.3 Criteres d'observation

Nous venons de voir que lorsqu'une des deux machines associée a la spécification Mgou a la
réalisation M; a une architecture série alors que l'autre est parallele, nous les transformons en
machines comparables M; et M; ayant le méme format : série en entrée et parall¢le en sortie.
Cependant, la comparaison entre les flots de sortie de ces machines comparables n'est pas
directe. En effet, la comparaison entre les flots de sortie des deux machines comparables est
significative tous les n cycles d'horloge ; ol n est le facteur du parallélisme. La comparaison
entre les flots de sortie des machines Mg et Mf est donc réalisée a des instants bien définis.

Nous définissons aussi ces instants de comparaison lorsque nous nous intéressons a la
conformité d'une réalisation par rapport a sa spécification, lorsque des conditions particuli¢res
de fonctionnement sont satisfaites. Par exemple, nous nous intéressons a la conformité d'une
réalisation d'un microprocesseur par rapport a sa spécification pendant les cycles d'écriture. Le
critere d'observation, dans ce cas, estla plage temporelle séparant I'instant de détection du code
d'écriture et un événement caractérisant la fin du cycle d'écriture. Nous désignerons ces instants
ou plages temporelles de comparaison par criteres d'observation.
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Ces critéres d'observation (instants ou plages temporelles), notés Cops, sont des événements
définis ou des intervalles temporels bornés par des événements définis. D'od, formellement, il
s'agit de propriétés de séquences finies d'événements définis ou d'intervalles (chapitre 3) telles
que: :

* une séquence © satisfait un critére relatif 2 un événement défini P, si et seulement si,

I'événement défini a lieu :
6 |= Cobs (P) ssi  ol=P

* une séquence © satisfait un critere relatif 2 un intervalle temporel borné par les événements
définis P et Q, si et seulement si, o satisfait la propriété d'intervalle From_to (P, Q)
(chapitre 3) :

6l=Cos([P Q[) ssi ol=From_to (P, Q)

Rappelons que le langage de toute propri€té de séquences finies Prop peut étre décrit par une
machine d'états finis My (chapitre 4) telle qu'une séquence G satisfait 1a propriété Prop, si et

seulement si, la machine My, retourne toujours la valeur booléenne 1 :
vV o, (o= P) & Mp(0)=(1, g, ol q est un état de la machine My

Par conséquent, nous associons a tout critére d'observation Cyps une machine d'états finis
M. = (Qq, Eg, {0, 1}, 3¢, A, qo), telle qu'une séquence o satisfait le critere d'observation, si et

seulement si , M retourne la valeur booléenne 1 :

*
Vo|oekE., 0l= Cops) © Mc:(0)=(1,9,lq€e Qc

5.4 La méthode de vérification

La méthode de vérification présentée ici est similaire a celle décrite dans le chapitre 4. En effet,
nous définissons une machine de vérification ou d'observation My (figure 5.6) ayant une
unique sortie notée Flag. La machine My est issue de l'interconnexion des machines
comparables : Mg, M: et de la machine associée aux critéres d'observation M. La machine My
est caractérisée par le 6-uplet (Qy, Ey, {0, 1}, v, Ay, qo) ol :

« Qy est I'ensemble fini QS x Qr x Qc;

* qo est 1'état initial de la machine produit tel que qo = (qo (Mg), qo (Mf ), qo (M) ;
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« 3y (respectivement Ay) est la fonction de transition (resp. fonction de sortie), définie
de Ey x Qs x Qr x Qc dans Qy (resp. dans {0,1}) ;

* E, est le vocabulaire d'entrée des machines comparables.

Figure 5.6. La machine d'observation My

Une réalisation R sera conforme a sa spécification S, ce qui est noté S =R, si et seulement si
pour toute séquence G appartenant au langage d'entrée (Ey)”, la machine d'observation My

génére a partir de I'état initial le langage 1" :

SER & (V ol oe (Ey)', My(©)=(1,9) |qge Qy)

La vérification de conformité peut consister alors a vérifier que la fonction de sortie Flag est
toujours vraie dans tous les états accessibles a partir de I'état initial.

5.5 Conclusion

Pour comparer une réalisation et une spécification de niveaux d'abstraction différents

et / ou de structures différentes, nous avons introduit dans ce chapitre trois opérateurs de base.
Ces opérateurs sont : I'opérateur de synchronisation Z, I'opérateur de retard A et 'opérateur

parall¢le IT. L'application de ces opérateurs sur les flots d'entrée et / ou de sortie des machines
associées a la réalisation et a la spécification permet d'obtenir deux machines comparables,
moyennant des critéres de comparaison. Nous avons montré ensuite que la vérification de
conformité, comme dans le cas de la vérification des propriétés de siireté, consiste a définir une
machine d'observation ayant une unique sortie, notée Flag, sur laquelle la vérification sera
réalisée.
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Chapitre 6

Vérification sous un environnement

Un systeme matériel est généralement intégré dans un environnement, celui-ci fournit au
systéme les séquences d'entrées que ce systéme doit traiter. Durant le processus de vérification,
il est nécessaire de tenir compte de l'environnement du systéme. En effet, d'une part, la
conception d'un systtme matériel est généralement faite par rapport & un environnement dans
lequel il va fonctionner. Ainsi, le bon fonctionnement du systeéme dépend d'un séquencement
adéquat des signaux issus de cet environnement. Par exemple, une réalisation a horloges
biphasées fonctionne correctement si les deux phases d'horloges sont toujours exclusives et
alternées. D'autre part, la spécification d'une propri€té temporelle peut €tre faite par rapport a
un environnement de fonctionnement spécifique a cette propriété. Par exemple, pour un arbitre
de bus la propriété : “l'émission d'un acquittement doit se faire en direction de I'unité la plus
prioritaire ayant émis une requéte d'allocation du bus”, est spécifiée par rapport a
l'environnement suivant : toute requéte de bus doit étre maintenue tant que l'arbitre ne retourne
pas un acquittement.

Dans ce chapitre, nous allons définir d'abord les notions de langage d'entrée accepté par un
systéme matériel et de propriétés d'environnement. Ensuite, nous donnons deux approches de
modélisation de 1'environnement d'un syst¢me matériel sous forme de machines d'états finis :
un reconnaisseur décrivant le langage de la propriété d'environnement et un générateur du
langage accepté par un systeme matériel. Enfin, nous abordons le probléme de la vérification
sous un environnement avec ces deux approches de modélisation.
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6.1 Le langage accepté et les propriétés d'environnement

La prise en compte de I'environnement d'un syst®me matériel, durant le processus de
vérification, consiste a réaliser la vérification par rapport a un langage d'entrée spécifique (un
sous-langage de E*). Nous désignons par L, le langage d'entrée accepté par un systéme
matériel. Dans 'exemple de la bascule RS, les deux entrées R et S ne doivent jamais €tre a la
valeur booléenne 1 en méme temps. Le langage L, de la bascule RS est I'ensemble des
séquences d'entrées pour lesquelles les entrées R et S sont exclusives :

La=((0,0) + (1, 0) + (0, 1))"

Ce langage L, peut dépendre du langage de sortie du systéme matériel. Par exemple, le langage
La d'un arbitre de bus est tel que toute demande de bus est maintenue tant que I'arbitre ne
retourne pas un acquittement. Ceci nous ameéne a introduire la notion de propriété
d'environnement notée P, définissant un sous-langage de (E x S)*. Par exemple, la propriété :
“l'entrée a d'un circuit doit étre maintenue au niveau logique 1 tant que la sortie b est au niveau
logique 0 est une propriét¢ d'environnement. Généralement, ces propriétés d'environnement
sont des propriétés de sireté dont le langage associé€ est régulier. Ces propriétés sont du type

des propri€tés que nous avons décrites au chapitre 3.

6.2 Modélisation de l'environnement d'un systeme matériel

Le langage d'entrée L, accepté par un systeme matériel et les propriétés d'environnement que
nous venons de définir nous ameéne a proposer deux approches de modélisation de
I'environnement d'un systéme matériel, sous forme de machines d'états finis. La premiere
approche consiste a définir un reconnaisseur de langage défini par la propriété
d'environnement. Dans la seconde approche, nous définissons un générateur du langage L.

6.2.1 Le modeéle reconnaisseur

Dans cette approche de modélisation, nous définissons la machine d'états finis décrivant le
langage de la propriété d'environnement Pe (chapiue 4). Nous désignons cette machine, notée
M;, par reconnaisseur du langage de la propriét¢ d'environnement. La machine M; est
caractérisée par le 6-uplet (Qr, E x S, {0, 1}, 3y, Ar, qo) tel qu'une séquence © satisfait la
propriété d'environnement Pe, si et seulement si, la machine M; retourne toujours la valeur
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booléenne 1. Sinon la machine retourne 0 et transite vers un état puits gp :
Vo,6¢e (ExS)* (cl=P) & M@©O=(,9|qeQ

(o |# Pe) < M (0)=(0, qp)

Nous distinguons le cas particulier donné dans la définition suivante :

Définition. Nous appelons un reconnaisseur non causal, le reconnaisseur ayant un état de
transition q; dans son espace d'états qui meéne uniquement vers 1'état puits :

3 qeQ|VeeE(que)=qp

Un reconnaisseur causal sera donc un reconnaisseur ne possédant pas d'états de transition
menant uniquement vers 1'états puits.

Exemple. Soit I'environnement suivant : I'entrée @ d'un circuit est maintenue a 1 tant que le
circuit génére le langage 0* sur sa sortie b. La propriété d'environnement P spécifiant cet
environnement est la propriété de siireté : “Always (a, a, b)” (chapitre 3, § 3.3.5), décrivant le
sous-langage L de ({0,1} x {0,1 1 défini comme suit :

L =(((0, 0) + (0, 1) + (1, 1))* (1, 0) (1, 0)* ((1, 1) + (O, H)*

La machine d'états finis M décrivant ce langage est caractérisée par le 6-uplet
({90, q1> qp}> {0,1} x {0,1}, {1, 0}, &r, Ar, qo) tel que : pour toute séquence © de
({0,1} x {0,1})* 1a machine M retourne 1, si et seulement si, elle transite vers les états
{q0, q1} (la séquence © appartient a L). Sinon, la machine M; retourne 0 et transite vers 1'état

puits qp :
Vo,6eL M:(0)=(1,9 Iq€ {q0.qp)-

Vo,0¢l M (0) = (0, qp)

Nous en déduisons la représentation du reconnaisseur My sous forme de graphe d'états
(figure 6.1).
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(00 +©0, D) +(1,1))

(0, H+(1,1)

Figure 6.2. Graphe d'état du reconnaisseur de langage :
(((0,0)+ (0, 1) + (1, 1))* (1, 0) (1, 0)* (1, 1) + (0, 1)) )*

6.2.2 Le modéle générateur

Dans cette approche de modélisation, nous définissons un générateur du langage L,.
Formellement, nous appelons générateur du langage L,, 'application T définie de (E x S)*

dans L, telle que :
V 6 =((e0, 50) *(en- Sp)) |6 € ExS)* T (6)=(ep-en) si  (eo-en) € L,

T@©)=BIBeLla si (co-en) € La
Propriété. Le langage L, peut étre généré par une machine d'états finis.

Preuve. Soient P une propriété d'environnement définissant un sous-langage L de (E x S)™ et
M; = (Q, E x S, {0, 1}, &, Ar, qo) le reconnaisseur causal de ce langage. Considérons a

présent la machine Mg = (Qg, E x S, Eg, 8¢, Ag, qo) ayant le méme espace d'états que la
machine M; excepté I'états puits qp : Q = Q; - {qp}. Nous définissons les fonctions de sortie et
de transition 8 et Ag comme suit :

© si M ((e,8),9=1
V(E.)9e ExS)xQ Ayl )9 = _
e 8 ((,s),#qpsi A((e,5),q=0

6l' ((e’ S), q) Si 8!' ((e9 S), q) # CIp
v ((C, S), q) € (E X S) X Qa 8g((e, S), Cl)

81' (}\'g((e9 S), q)’ q) Si 8!‘ ((e, S), q) = Qp

Par définition, la machine Mg génére, pour toute séquence G = ((€g, So) **(€n, Sp)) de (E x S)*,
la séquence (eg, *-€p), si et seulement si, la séquence ¢ satisfait la propriété d'environnement.
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Sinon, la machine Mg génére une séquence correspondant & une séquence G de (E x S)*
satisfaisant la propriété d'environnement. D'ou, la machine Mg est génératrice du langage L.

Exemple. Pour illustrer cette deuxi¢me approche, reprenons I'exemple précédent (§ 6.2.1) :
I'entrée a d'un circuit est maintenue a 1 tant que la sortie b est a 0. Nous avons vu que le
reconnaisseur du langage de la propriété de cet environnement est défini par le 6-uplet

({90, 91 9p)» {0,1} x {0,1}, {1, 0}, &y, Ar, qo) (figure 6.2).

Ce reconnaisseur de langage permet de définir la machine d'états finis M générant le langage
La. La machine générateur Mg est caractérisée par le 6_uplet
({q0, q1}, {0,1} x {0,1}, {0, 1}, 8¢, Ag, qo) Ol les fonctions de sortie et de transition sont

définies comme suit :
si M((e,8),9=1

e
V ((e,s),q) € (E x S) xQ, Ag((e,8),q) = { .
1 si (e, 8),9 =(0,0), q1)

O ((e,s), @) si 3 ((e,s),Q#qp

V(e s)qe (ExS)xQ dg((e,8), @) = { .
q1 si (e, 8),9=1(0,0),q1)

Nous en déduisons la représentation sous forme de graphe d'états du générateur Mg
(figure 6.2).

(0,0) +0, 1) )

Figure 6.3. Graphe d'états du générateur du langage :
(((0,0)+ (0, 1) + (1, 1)* (1,0) (1, 0)* (1, 1) + (0, 1)) )*
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6.3 La vérification sous un environnement

Rappelons d'abord que dans la méthode de vérification présentée pour résoudre les deux
problémes de vérification : la vérification de propri€tés (chapitre 4) et la vérification de
conformité (chapitre 5), nous définissons une machine d'observation My ayant une unique
sortie notée Flag. La machine My a le vocabulaire d'entrée E du systtme matériel comme
vocabulaire d'entrée. Le probléﬁle de la vérification se rameéne a vérifier que pour toute
séquence d'entrée 6 de E*, 1a machine My, génére sur son unique sortie Flag le langage 1%,

Dans cette section, nous allons étudier le cas général de la vérification sous un environnement, a
l'aide des deux approches de modélisation de I'environnement sous forme de machines d'états
finis : reconnaisseur du langage de la propriété d'environnement et générateur du langage L,,
présentées en section 6.2.

6.3.1 Vérification avec un modéle reconnaisseur de l'environnement

Nous venons de voir que les propriétés d'environnement sont des propri€tés de sireté
définissant un sous-langage de (E x S)* qui peut étre décrit par une machine d'états finis (un
reconnaisseur) notée M; telle que : pour toute séquence G de (E x S)*, 1a machine M; retourne le
langage 17, si et seulement si, G satisfait la propriété d'environnement Pe.

Avec cette approche de modélisation, la vérification d'une propriété de sireté Psou de la
conformité d'une réalisation R par rapport & sa spécification Spec est réalisée sur toute séquence
o de (E x S)* satisfaisant la propriété d'environnement P :

Vo,0e (ExS)* (o 1=P,) = ol=P

Vo,0¢€ (ExS)* (6 =P,) =  Specl=R

Ceci nous améne a considérer la machine produit My = (Qusr, E, {0, 1}, Svr, Ay, qo) issue
de I'interconnexion des machines My (définie au chapitre 4 et 5) et M (figure 6.3). La fonction
de sortie Ay est définie comme suit :

1 si M((e,s),q)=0

V ((e Q)e E X QV/D }\'v/r((e, CI) = {
Ay (e, @) si Ar(Ce,s),q=1
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Lorsque le reconnaisseur est causal la vérification sous un environnement reconnaisseur
consistera alors 2 parcourir I'espace d'états de la machine d'observation My et & vérifier que
I'unique sortie vaut la valeur booléenne 1, dans tous les états accessibles a partir de I'état initial.
Dans le cas ol le reconnaisseur est non causal, les états de transitions menant uniquement vers
1'états puits sont considérés comme non valides.

D'une maniére générale, un systéme matériel S satisfera une propriété de sireté P;ou une
réalisation R sera conforme 4 sa spécification Spec, si et seulement si, la machine d'observation
Myr génére i partir de 1'état initial le langage 1* pour toute séquence d'entrée ne menant pas
vers un é€tat de transition q; (menant uniquement vers 1'états puits) sur la machine
reconnaisseur :

(SI=P; ou Specl=R) & (Vo|oeE etM(0)#(1,q), Myr(0)=(1,9)Iqe Qy)

=~ ]
| |
> M,
| ::D;
—t |
| |
| - M |
N S—

Figure 6.3. La machine d'observation sous un environnement reconnaisseur
6.3.2 Vérification avec un modeéle générateur de l'environnement

Dans l'approche de modélisation de 1'environnement sous forme de générateur, nous
définissons une machine Mg = (Qg, E xS, Eg, 8g, Ag, qo) générant le langage L, telle que :
pour toute séquence © = ((eg, sg) *-*(en, sn)) de (E x S)* satisfaisant la propriété de
I'environnement, la machine Mg génére la séquence (ep --ep). Sinon, la machine Mg génére
une autre séquence appartenant au langage L,.

Avec cette approche de modélisation de 1'environnement, la vérification d'une propriété de
sireté Psou de la conformité d'une réalisation R par rapport a sa spécification Spec est réalisée
sur toute séquence G de Ly : '

(Vo,6€e Ly = ol=P,

(Vo,0€ Ly) = Spec FR
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Ceci nous améne a définir la machine produit My/g (figure 6.4) issue de l'interconnexion de la
machine générateur Mg et et de la machine d'observation My (définie au chapitre 4 et 5). La
vérification se ramene ainsi a parcourir I'espace d'états de la machine My/g et & vérifier que son
unique sortie vaut toujours la valeur booléenne 1. Un syst¢me matériel S satisfera une propriété
de siireté P, ou une réalisation R sera conforme & sa spécification Spec, si et seulement si, la
machine d'observation My/g génére a partir de son état initial le langage 1*:

(S 1= Ps ouSpec I=R) = (Voloe E, Myg(0)=(1,9) 1q€ Qy)

{0,1}

— o e cm om— m—— o— o—

Figure 6.4. La machine d'observation sous un environnement générateur

6.4 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons étudié le probleme de la vérification d'un systéme matériel dans
son environnement de fonctionnement. Nous avons proposé deux approches de modélisation
sous forme de machines d'états finis :

« un reconnaisseur décrivant le langage de la propriété de I'environnement

« un générateur du langage accepté par un systeme matériel

Le probléme de la vérification se raméne alors & définir une machine d'observation sur laquelle
la vérification sera réalisée.
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Chapitre 7

Le langage Lustre

Le langage Lustre [CPHP 87, Pla 88, HCRP 91, Ray 91] a été congu originellement pour la
programmation des systémes réactifs. Le role de ces systémes est de réagir continiment a leur
environnement [Ber 89]. La classe des systémes réactifs englobe les systémes suivants : les
automates, les systémes de traitement du signal, les protocoles de communication, etc .... Ces
systémes présentent deux caractéristiques principales : (1) ils sont intrinstquement parall€les et
(2) ils sont soumis a des contraintes temporelles sur le rythme d'acquisition des données et le
temps de réponse entrée / sortie.

Lustre adopte 1'approche synchrone pour décrire les systémes réactifs a partir d'un modele flot
de données [Kah 74]. Dans le modele flot de données, un systéme est constitué d'un réseau
d'opérateurs agissant en paralléle au rythme de leurs entrées. L'hypothése de synchronisme
consiste a supposer que chaque opérateur de ce réseau répond instantanément 2 ses entrées.

Un programme Lustre est constitué d'un systeéme d'équations opérant sur des flots. Un flot est
représenté par une suite infinie de valeurs et une horloge associée représentant la suite
d'instants ou ces valeurs apparaissent. Tout programme Lustre a un comportement cyclique
définissant son horloge de base. Toutes les autres horloges sont définies a partir de cette
horloge de base. Dans le langage Lustre, les types prédéfinis sont les réels, les entiers et les
booléens.

Tout programme Lustre est une hiérarchie de noeuds. Un noeud est un programme qui regoit
des flots d'entrées et calcule a 1'aide d'un syst¢me d'équations les flots de sortie. Ainsi, un
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programme complexe défini par un ensemble de noeuds peut €tre considéré comme un
opérateur complexe obtenu par interconnexion d'autres opérateurs plus simples.

Plus récemment, le langage Lustre a été utilisé pour la description du matériel en vue de la
vérification [Rat 92 , TP 90, TB 92], du test [Mah 90] et de 1a synthése [RH 91a, RH 91b]. En
effet, un systéme matériel peut étre vu comme un systeéme réactif. A cet effet, plusieurs
extensions ont été ajoutées pour simplifier la description du matériel [Roc 92], tout en
conservant la simplicité du langage et sa sémantique précise.

Dans ce chapitre, le noyau du langage Lustre est présenté en sections 1, 2 et 3. Nous nous
restreignons dans la présentation du langage Lustre et par la suite au cas ou tout les flots sont
des booléens. Les extensions ajoutées au langage sont décrites dans les sections 4 et 5. Une
description plus détaillée du langage se trouve dans [HCRP 91, Ray 91, Roc 92].

7.1 Horloges et flots

Dans le langage Lustre, toute variable ou expression dénote un flot; c'est-a-dire un couple
formé d'une suite infinie de valeurs et d'une suite de valeurs booléennes représentant une suite
d'instants. Par définition, un flot posséde la n-iéme valeur de sa suite de valeurs au n-i¢me
instant de son horloge. Tout programme Lustre a un comportement cyclique, qui définit son
horloge de base. Toutes les autres horloges sont définies a partir de celle-ci. Tout flot booléen
peut étre utilisé pour définir une horloge, qui est la suite des instants oli sa valeur est vraie.
L'exemple de la table 7.1 illustre les échelles de temps définies par un flot C sur I'horloge de
base, et par un flot C' sur I'horloge définie par C. -

L'horloge de base est considérée comme l'échelle de temps minimale discernable par le
programme. Le temps physique sera généralement percu comme une entrée du programme : par
exemple, un flot booléen dont la valeur est vraie signale 1'occurrence de I'événement
“seconde”. Ainsi, tout flot booléen peut étre considéré comme définissant une échelle de temps.

Horloge de base : 0, 1, 2, 3, 4, 5, o)
C : (true, false, true, true, false, false, ---)
temps sur C : (O, 1, 2, --)
C' : (true, false, true, )
temps sur C' : (0, 1, )

Table 7.1. Flots et horloges
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7.2 Variables, équations et expressions

Les variables qui ne sont pas des entrées du programme sont définies au moyen d'équations.
Une équation “X = E” ol E est une expression, définit une synonymie compléte entre la
variable X et I'expression E : si E = (e, €1, ) alors la variable X est définie comme la suite
(xg = eg, X1 =€y, ). Ceci nous fournit 1'un des grands principes du langage, le principe de
substitution : une telle équation permet de substituer X a E, et inversement, partout dans le
programme. La notion d'affectation n'existe donc pas dans le langage Lustre.

Un autre grand principe de Lustre est le principe de définition : une variable est complétement
définie par sa déclaration et I'€quation ou elle apparait en membre de gauche. Les équations
s'entendent donc au sens mathématique du terme : leur ordre est indifférent et 1'introduction de
variables intermédiaires pour nommer des expressions est sans aucune conséquence.

Les expressions sont construites avec des variables, des constantes et des opérateurs. Les
constantes sont définies comme des suites infinies de méme valeur sur I'horloge de base ; par
exemple, la constante booléenne “true” dénote la suite : (true, true, --). Dans ce qui suit, nous
présenterons les opérateurs sur les données et les opérateurs opérant spécifiquement sur les
suites du langage lustre.

7.2.1 Opérateurs sur les données

Les opérateurs usuels sont disponibles (booléens et conditionnels). Tous ces opérateurs,
qualifiés d'opérateurs sur les données ne peuvent €tre appliqués qu'a des opérandes de méme
horloge, sur les valeurs desquels ils operent point par point. Par exemple, si X et Y sont deux
flots sur 'horloge de base, de suites de valeurs respectives (xg, X1, *-) et (yo, y1, ***), alors
l'expression “X and Y” représente la suite dont le n-iéme terme est la multiplication logique des
n-iémes valeurs de X etde Y :

“X and Y” = (xp and yg, **, Xpand yp , **)
7.2.2 Opérateurs sur les suites

En plus des opérateurs sur les données, Lustre posséde quatre opérateurs temporels opérant
explicitement sur des flots. Ces opérateurs sont : 1'opérateur de retard “pre”, l'opérateur
d'initialisation “—”, 'opérateur d'échantillonnage “when” et l'opérateur de projection

“current’”.
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 L'opérateur “pre” (précédent) sert & mémoriser la valeur d'une expression a l'instant
précédent de son horloge :

si (xQ, X1, X2,°--) est la suite de valeurs de l'expression X, alors “pre X” est une
expression de méme horloge que X et dont la suite de valeurs est : (nil, xg, X1, *--) ot nil
dénote une valeur indéfinie correspondant a I'absence d'initialisation.

* L'opérateur d'initialisation “—” permet d'initialiser un flot en définissant sa valeur initiale :

si X = (xp, X1, X2,") est la suite de valeurs de l'expression X, et Y = (yg, Y1, y2,**) est
la suite de valeurs de 1'expression Y ayant la méme horloge que X, alors “X — Y est une

expression de méme horloge que X et Y dont la suite de valeurs est : (Xg, y1, ¥2, **)-

» L'opérateur d'échantillonnage “when” sert a filtrer une expression sur une horloge plus
lente. Soit E une expression et C une expression booléenne sur la méme horloge que E.
“E when C” est une expression sur I'horloge définie par C dont les valeurs, définies
uniquement quand C est vraie, sont les valeurs de E a ces instants (table 7.2). L'expression
“E when C” n'a pas la méme référence temporelle que E et C.

* L'opérateur “current” sert a projeter une expression sur une horloge plus rapide. Si une
expression E a pour horloge C, alors “current E” a pour horloge la méme horloge que C et
sa valeur a chaque cycle de cette horloge est la valeur prise par E au demier cycle ou C était
vraie (table 7.2).

temps de base : 0, 1, 2, 3, 4, 5, 6, see)
E : (ep, €1, €, €3, €4, €5 €6 )
C : (false, true, true, false, true, false, false, ---)
temps sur C : ( 0, 1, 2, )
Y = E when C : ( e, ey, €4, )
cuirent Y : (nil, eq, el, e, €4, €4, e4, )

Table 7.2. Opérateur d'échantillonnage et de projection
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7.3 Les assertions

Le langage Lustre offre la possibilité d'utiliser des assertions. Elles spécifient des propriétés
connues de I'environnement et jouent un réle important dans la vérification des programmes
Lustre. Une assertion est de la forme “assert E” et spécifie que 1'expression booléenne E est
toujours vraie. Les assertions peuvent étre statiques ou dynamiques. Une assertion statique est
une relation satisfaite a chaque mStant, entre les valeurs présentes d'un ensemble de variables.
Par exemple, 1'assertion statique qui spécifie que deux événements d'entrée, représentés par les
flots booléens X et Y, ne surviennent pas en méme temps, s'écrira “assert not (X and Y)”. Une
assertion dynamique est une relation satisfaite a chaque instant, entre les valeurs présentes et
passées d'un ensemble de variables. Une telle assertion peut étre vue comme un reconnaisseur
de langage. Par exemple, l'assertion qui spécifie que les deux variables X et Y ne changent pas
de valeurs en méme temps, s'écrira “assert (rue — (X = pre X) or (Y = pre Y)”. On notera
l'utilisation de l'opérateur d'initialisation “—” , pour éviter l'apparition de la valeur nil au
premier instant.

7.4 Structuration des programmes

La représentation en termes de réseaux des systémes d'équations Lustre suggére naturellement
une notion de sous-programnie. Dans le langage Lustre, on appelle un tel sous-programme un
noeud. Une déclaration de noeud consiste en une spécification d'interface (donnant les
parameétres d'entrée et de sortie) et un systeme d'équations et d'assertions définissant les sorties
et éventuellement les variables locales en fonctions des entrées. Par exemple, la déclaration
suivante définit une cellule d'un demi-additionneur de deux bitsaetb :

node HB_ADDER (a, b : bool) returns (S, C_o: bool);

let
S = a xor b;
C o= a and b;
tel.

Le corps du noeud H_ADDER est réduit a deux équations définissant les deux parametres de
sortie S et C_o en fonction des parametres d'entrée a et b. Le corps d'un noeud peut contenir
des déclarations de variables locales.
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Un noeud déclaré peut étre instancié de mani¢re fonctionnelle dans une expression Lustre. Par
exemple, le noeud H_ADDER est utilisé pour définir un additionneur complet de la fagon
suivante :

node F_ADDER (a, b, Ci: bool) returns (S, Co: bool);
var S0, RO, Rl : bool;

let
(s0, R0) = H_ADDER (a, b);
(s, R1) = H_ADDER (Ci, S0);
Co = R0 or R1l;

tel.

En ce qui concerne les horloges, 1'exécution d'un noeud est déterminée par I'horloge de ses
paramétres d'entrée. Par exemple, l'instantiation F_ADDER ((a, b) when C) ne prend les valeurs
du couple (S, Co) que lorsque la valeur du flot d'entrée C est vraie.

Un noeud peut admettre des paramétres d'entrée sur des horloges différentes. Si I'horloge d'un
paramétre n'est pas I'horloge de base du noeud, cette horloge doit tre passée en parametre. De
plus, les horloges qui ne sont pas I'horloge de base sont indiquées dans la déclaration
d'interface. Dans l'exemple suivant :

node N (seconde: bool; (X: bool) when seconde) returns ... ;

les paramétres du noeud N sont : d'une part le flot booléen “seconde”, sur I'horloge de base du
noeud, d'autre part le paramétre X, sur I'horloge définie par le flot booléen “seconde”.

Un noeud peut aussi retourner des paramétres d'horloges différents de 1'horloge de base, a la
condition que les variables définissant ces horloges soient visibles de l'extérieur du noeud. Par
exemple, le noeud N' suivant retourne le parametre X sur I'horloge B :

node N' (a, b, c: bool) returns (X, B: bool):;
var Z: bool;
let

a and b;

not c¢;
X = Z when B;

tel.
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7.5 Tableaux et structures

Dans le but de simplifier la description des systémes matériels ayant une structure fégul.iére, un
certain nombre d'opérateurs ont été introduits pour permettre de définir et de manipuler des
tableaux et des structures [Roc 92]. Avec l'introduction des tableaux et structures, la notion
d'assertion a €t€ généralisée. Les opérateurs prédéfinis et les noeuds ont été étendus pour
pouvoir étre appliqués a tous les €léments d'un tableau . Nous nous restreindrons ici, comme
dans le cas de la présentation du langage noyau, au cas de structures et tableaux dont les
éléments sont des booléens ou tableaux de booléens.

7.5.1 Opérateurs de construction

Un tableau peut étre construit de plusieurs fagons :

» Etant donné n expressions booléennes : Eg, Ej, ..., Ep-1, I'expression [E, ..., Ep.1]
définit un tableau de type boolM dont le i¢me €élément est E;_;.

 Etant donné n expressions entiéres : e, €1, ..., €n-1, €t E une expression booléenne,
I'expression EM(eo, ey, ..., €n-1) définit un tableau de n dimensions ou la i¢éme dimension
contient ¢; copies de E. Par exemple, EA(2, 3) définit un tableau de 2 dimensions : la
premicre dimension est de taille 2 et la deuxi¢me est de taille 3 (figure 7.1).

Les structures considérées sont des tableaux dont les €léments sont des tableaux de dimensions
différentes ou des expressions booléennes. De telles structures sont construites de la fagon
suivante : soient €g, €1, ..., €n-1, 1 €Xpressions, ou chaque expression est une expression
booléenne ou un tableau construit par une des fagons décrites ci-dessus, l'expression
[lo: e, 11: €1, ..., In-1: €n-1,] définit une structure dont le label }; est le tableau ou l'expression
booléenne ¢;. Par exemple [a: [eg, e1], b: €3], ol ep, e et e3 sont des expressions booléennes,
définit une structure a deux éléments : le premier élément est un tableau de deux expressions
booléennes et le deuxiéme €l€ément est une expression booléenne.

E E
E E
E E

Figure 7.1. Un tableau a 2 dimensions
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7.5.2 Opérateur de sélection

L'opérateur de sélection permet d'extraire, d'une structure ou d'un tableau, un élément ou une
partie de ses éléments.

La sélection d'un élément d'une structure se fait en la suffixant par le label du champ
sélectionné. Si S est une structure, l'expression “S.l;” permet de sélectionner le champ de S
ayant pour label l;. Par exemple, si la structure S est égale a [a: Eo, b: [Ej, E2]], 'expression
“S.b” définit la structure [Ej, E3].

La sélection d'un élément d'un tableau se fait en le repérant par sa position (les éléments d'un
tableau sont indexés de 0 a n-1). Par exemple, si T est le tableau [Eg, E1, E2] ou Eg, E; et E2
sont des expressions booléennes, 1'expression T[2] définit 1'élément E3 et 1'expression
T[1 .. 2] définit le tableau [E;, E2]. Notons que dans le cas de tableaux de tableaux, il est
possible d'appliquer successivement plusieurs sélections pour extraire les éléments désirés.

7.5.3 Opérateur de concaténation

L'opérateur de concaténation permet de définir une structure ou un tableau par concaténation de
deux autres tableaux ou structures. |

Etant données une structure S de n éléments et une structure Sy, de m éléments, 1'expression
“S1 | So” définit une structure de n + m éléments. Par exemple, si la structure S est égale a
[a: Eg, b: [E1, Ea]] et la structure S est égale a [c: [E3, E4], d: Es], I'expression “Sj | S2”
définit la structure [a: Eg, b: [E1, E2], c: [E3, E4], d: Es].

Etant donnés un tableau T; de n éléments et un tableau T2 de m €éléments, 1'expression
“Ty | T2” définit un tableau de n + m éléments. Par exemple, si le tableau T est égal a [Eg, E;]
et le tableau T est égal a [E3, E4), 'expression “T; | T2” définit le tableau [ Eq, E1, E3, E4].

7.5.4 Assertions sur les structures et tableaux
La notion d'assertion a été généralisée aux tableaux et structures. Une assertion peut porter sur

un tableau ou une structure. Si E est une structure ou un tableau de n éléments de type booléen
alors assert E spécifie que chaque élément de E est toujours vrai.
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7.5.5 Extension homomorphe des opérateurs

Les opérateurs Lustre peuvent admettre ainsi que les noeuds des structures ou des tableaux sur
leurs opérandes. Par exemple, I'expression :

if [Cp, ..., Cy-1] then [Ay, ..., Ap-1] else [Bo, ..., Bp-1]
est équivalente a I'expression :

[if Cop then Ag else By, ..., if Cp.1 then Ap.1 else Bp.1].

Cette extension homomorphe des opérateurs permet de simplifier la description des parties
régulitres d'un programme. Par exemple, le noeud de la figure 7.2 utilise la description d'un
additionneur complet de 2 bits, décrit en section 3, pour décrire un additionneur 8 bits.

node ADDER 8 (A, B: bool"8, Ci: bool)
returns (S: bool”8, Co: bool):

var C: bool”8;

let
(S, C) = F_ADDER (A, B, [Ci] | C[0 .. 6]);
Co = C[7]:

tel.

Figure 7.2. Le programme Lustre décrivant un additionneur 8 bits
7.5.6 Parametres statiques et récursivité

Dans le but d'écrire des bibliotheques générales avec des tailles de tableaux quelconques, les
parametres statiques ont ét€ introduits. La déclaration du paramétre entier définissant la taille du
tableau est précédé par le mot clé “static”. Par exemple, la bibliotheéque pourra contenir la
description Lustre d'un additionneur n bits (aDDER_N, figure 7.3a). Le noeud paramétré
apper_N est utilisé pour définir un additionneur 8 bits , donné en figure 7.3b.

Pour qu'un programme Lustre puisse contenir des appels récursifs 1'opérateur “with” a été
introduit. Par exemple, le programme de la figure 7.4 teste 1'égalité entre deux tableaux
d'éléments booléens. L'égalité sur les premiéres et secondes moiti€s des deux tableaux est
testée récursivement. La condition d'arrét est déterminée par 1'opérateur with, lorsque les deux
tableaux a comparer n'ont qu'un élément.
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node ADDER N (static n:int; A, B: bool”n, Ci: bool)
returns (S: bool”n, Co: bool);
var C: bool”n;
let
(S, C) = F_ADDER (A, B, [Ci] | C[0..n-2]);
Co = C[n-1];
tel.

Figure 7.3a. Le programme Lustre décrivant un additionneur n bits

node ADDER 8 (A,
returns (S: bool”"8,

let
(S, Co) = ADDER N (8, A,

tel.

B: bool”"8;
Co: bool):

Ci: bool)

B, Ci);

Figure 7.3b. Le programme Lustre décrivant un additionneur 8 bits.

node COMP (static n:int; A, B: bool”n)

let
Flag = with (n = 1) then (A[0] = B[0])
else CoMP (n/2, A[O0 ..(n/2)-11, B[O ..(n/2)-1]) and
CoMP (n+1/2, A[n/2 ..n-1], B[n/2 ..n-1]);

tel.

returns (Flag: bool):

Figure 7.4. Le noeud Lustre récursif décrivant la comparaison entre 2 tableaux a n éléments

7.6 Conclusion

La conception du langage Lustre est fondée sur une approche synchrone 2 partir d'un modele

flot de données. Ainsi, tout programme Lustre est un réseau d'opérateurs agissant en parallele

au rythme de leurs entrées. Chaque opérateur de ce réseau répond instantanément a ses entrées.

Les opératéurs du langage Lustre operent sur des flots, qui sont des suites infinies de valeurs et

des horloges associées, qui représentent les suites d'instants ol ces valeurs apparaissent. En

plus des opérateurs classiques (arithmétiques, booléens, conditionnel), le langage Lustre

posséde quatre opérateurs temporels opérant spécifiquement sur des flots. Des extensions

(structures et tableaux) ont été ajoutées pour simplifier la description des syst®mes matériels.
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Nous montrerons dans le chapitre 9 que les caractéristiques du langage Lustre lui permettent
d'étre utilisé en tant qu'outil de description des SMSS aux différents niveaux d'abstraction (de
la spécification a la réalisation). Bien plus, nous montrerons dans le chapitre 8 que tout
programme Lustre opérant sur des flots de booléens dénote une machine d'états finis. Ceci va
nous permettre de définir, dans le chapitre 9, un cadre unifié pour la description et la
vérification des SMSS.
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Chapitre 8

Sémantique de Lustre en termes de machines d'états
finis

Un langage pour la description du matériel en vue de la vérification de celui-ci doit avoir une
sémantique formelle précise. Cette sémantique ne doit pas seulement répondre 2 la question
“que fait le programme?”, mais aussi 2 la question “quand le fait-il?”. Nous allons montrer que
ces deux questions regoivent des réponses claires dans le langage Lustre.

Dans ce chapitre nous montrons que les opérateurs et les assertions du langage Lustre, opérant
sur des flots booléens, dénotent des machines d'états finis. Cette sémantique formelle permet
d'utiliser le langage Lustre comme une application de I'approche de vérification, présentée dans
la deuxieme partie de cette thése.

8.1 Les opérateurs sur les données

Les opérateurs sur les données (and, or, non et conditionnel) opérent point par point sur des
suites infinies de booléens. Ces opérateurs dénotent une machine 2 un seul état caractérisée par
le S-uplet (qg, E, S, &, A) ou :

* 4o est I'unique état de la machine ;

* E est I'ensemble des entrées : {0, 1} pour la machine “non”, {0, 1}2 pour les machines
“and” et “or”, et {0, 1}3 pour la machine “conditionnelle” ;
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« S est I'unique sortie a valeur dans {0, 1} ;
« Oy est la fonction identité de transition ;

« A est la fonction logique : “and”, “or”, “not” ou conditionnelle.

L'exemple du graphe d'états de la machine “or” est donné en figure 8.1 .

(01+10+11)
00

Figure 8.1. Graphe d'états de la machine “or”

8.2 Les opérateurs temporels

Les opérateurs temporels operent spécifiquement sur des flots. Rappelons que ces opérateurs
sont : I'opérateur de retard “pre”, l'opérateur d'initialisation “—, I'opérateur d'échantillonnage
“when” et I'opérateur de projection “current”.

8.2.1 L'opérateur “pre”

L'opérateur de mémorisation “pre” décale une suite dans le temps. Cet opérateur peut étre vu
comme une machine retournant 1'élément précédent de la suite d'entrée, sauf a I'instant initial ot
cette machine retourne la valeur indéfinie “nil”. La structure d'une telle machine est donnée en
figure 8.2. La machine “pre” posseéde deux mémoires mem; et mem; : la mémoire mem;
mémorise la suite d'entrée au rythme de son horloge et la mémoire mem; , initialement a la
valeur booléenne 1, regoit en entrée la constante booléenne 0. La mémoire mem; commande un
multiplexeur (Mux) tel que la valeur initiale retournée par la machine est “nil”.

L'opérateur “pre” dénote donc une machine d'états finis dont le graphe d'états est donné en
figure 8.3. Cette machine est caractérisée par le 6-uplet (Q, E, S, Spre, Apre, Gp) OU

« Q est I'ensemble de trois états {qg, q;, gz} correspondant aux trois configurations
possibles des deux mémoires de la machine : (qp = (mem; = ¢, mem; = 1),
q; = (mem; = 0, mem, = 0), q, = (mem; = 1, mem; = 0)) ol ¢ correspond a la valeur

indéterminée ou “don't care” ;
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* E est I'entrée a valeur dans {0, 1} ;
* S est la sortie & valeur dans {0, 1} ;
* 8. est la fonction de transition définie de {0, 1} X {qq, q;, 42} dans {q;, g3} ;

* Apre €st la fonction de sortie définie de {q0> 91> @2} dans {0, 1} ;

* qp est I'état initial.
E
— meml » pre E
=
i m (=
—
o

‘0, mem 2
init="1"

Figure 8.2. Structure de la machine “pre”

Figure 8.3. Graphe d'états de la machine
“pl'C”

8.2.2 L'opérateur “—»

L'opérateur d'initialisation “—” regoit en entrée deux suites et retourne la seconde suite, sauf au
premier instant ol il retourne le premier élément de la premiére suite. L'opérateur d'initialisation
“—" peut €tre vu comme une machine dont la structure est donnée par la figure 8.4. La machine
“—"” posséde une mémoire mem, initialement 2 la valeur booléenne 1, recevant sur son entrée la

constante booléenne 0. Cette mémoire commande un multiplexeur tel que la valeur initiale
retournée par la machine “—” est le premier élément de la premigre suite.

L'opérateur “—” dénote donc la machine d'états finis dont le graphe d'états est donné en figure
8.5. La machine “—” est définie par le 6-uplet (Q,E, S, &_, A, qp) ob :

* Q est I'ensemble de deux états {qp, q;} correspondant aux deux configurations
possibles de la mémoire de la machine (qp = (mem = 1) et q; = (mem =0)) ;

« E est I'ensemble d'entrée a valeur dans {0, 1}2;

* S est la sortie & valeur dans {0, 1} ;
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« §_, est la fonction de transition définie de {0, 1}2 x {qq, q;} dans {q;} ;

« A, est la fonction de sortie définie de {qq, q;} dans {0, 1} ;

* qq est I'état initial.

X

- 5 ‘X->Y

Y =

’ (01+11)
A
o — (00 + 10)
———P i g
init="‘1
T Horloge 10+ 11) ©0+01)

Figure 8.4. Structure de la machine “—”

Figure 8.5. Graphe d'états de la machine
(3 _%7’

8.2.3 L'opérateur “when”

L'opérateur d'échantillonnage “when” regoit en entrée deux suites X et C et retourne la valeur
de la suite X si la valeur de la suite C vaut 1, sinon il ne retourne aucune valeur (cette absence
de valeur est noté €).

L'opérateur “when” peut étre vu comme une machine ayant un unique état dont le graphe d'états
est donné en figure 8.6. Cette machine est définie par le 5-uplet (qg, E, S, Swhea, Awhen) OU

* g est I'unique état de la machine;

« E est I'ensemble d'entrée 2 valeur dans {0, 1}2;

« S est la sortie a valeur dans {0, 1, €} ;

o 8,neq €5t la fonction de transition définie de {0, 1}2 X {qqg} dans {qq} ;

e Auhen €St la fonction de sortie définie de {0, 1}2 % {qp} dans {0, 1, €}.
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11
@i QYYD
(e

Figure 8.6. Graphe d'états de la machine “when”

8.2.4 L'opérateur “current”

L'opérateur de projection “current” recoit en entrée deux suites Y et C et retourne la projection
de la suite Y sur la suite C. L'opérateur current peut étre vu comme une machine retournant 3
chaque instant la valeur de la suite Y si la valeur de la suite C est 1, sinon la machine retourne la
valeur précédente.

La machine “current” posséde deux mémoires mem; et mem; : la mémoire mem; mémorise la

sortie et la mémoire memy , initialement 4 la valeur booléenne 1, regoit en entrée la constante

booléenne 0. La mémoire mem; commande un multiplexeur tel que la valeur initiale retournée
2

par la machine “current” est nil, si la valeur initiale de la suite C est 0. La structure de la

machine “current” est donnée en figure 8.7.

L'opérateur “current” dénote la machine d'états finis dont le graphe d'états est donné en
figure 8.8. Cette machine est définie par le 6-uplet (Q, E, S, Scyrrent, Acurrents qg) OU :

* Q est I'ensemble de trois états {qq, q;, gz} correspondant aux trois configurations
suivantes des deux mémoires de la machine : (qy = (mem; = ¢, mem; = 1),
q; = (mem; =0, mem; =0) et q; = (mem; = 1, mem, =0)) ;

+ E est I'ensemble d'entrée a valeur dans {0, 1}2;

S est la sortie a valeur dans {0, 1, nil} ;

* O urren: €St 12 fonction de transition définie de {0, 1}2 x {90, 41, 92} dans {q, g5} ;
* Acurren: €5t 12 fonction de sortie définie de {0, 1}2 x {qq, q;, G5} dans {0, 1, nil} ;

* g est I'état initial.
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C
:9:_.‘ Tn.erﬂz
init =1’ 1 /
T Horloge
nil ¥ =3 current Y
e =T
)
mem, |¢
1 Horloge

Figure 8.7. Structure de la machine “current”

X0

(11+00+10)

Figure 8.8. Graphe d'états de la machine “current”

8.3 Un programme Lustre

Un programme Lustre peut étre vu comme un réseau d'opérateurs connectés par des fils.
Lorsque ces opérateurs opérent sur des flots constitués de suites de valeurs booléennes et ayant
la méme horloge, un programme Lustre dénote une machine d'états finis M. Cette machine est
issue du produit synchrone des machines Mj (chapitre 1, §1.2.1) associées aux différents
opérateurs du programme :

M =M;j X M3 X ... X My, ol n est le nombre des opérateurs constituant le programme.
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Un programme Lustre P, dont les flots sont booléens, peut étre vu comme un nouvel opérateur
dénotant une machine d'états finis Mp = (Qp, Ep, Sp, dp, Ap, qp). Considérons l'exemple du

programme suivant :

node EXEMPLE (A, B: bool) returns (S: bool);
var X,Y: bool;

let

true -> B;

current (A when Y);

true -> pre (X):;

tel.

Ce programme recoit en entrée les flots booléens A et B, calcule les flots locaux X et Y, et
retourne le flot booléen S. Ce programme peut étre vu comme un nouvel opérateur issu de

9% &¢

l'interconnexion des trois opérateurs: “true — ()", “current () when ()” et “true — pre (). Ces
trois opérateurs opérent sur des flots booléens définis sur I'horloge de base. Nous avons vu
précédemment que chacun de ces trois opérateurs dénote une machine d'états finis. Par
conséquent, le noeud “exempre” dénote la machine issue de l'interconnexion de ces trois
machines. La structure de cette machine et son graphe d'états sont représentés par les figures
8.9 et 8.10. Cette machine produit a cinq mémoires, par conséquent son espace d'états
contiendra au plus 25 états. Le graphe d'états de cette machine montre que seul trois états sont
accessibles. Ces trois €tats sont définis par les configurations suivantes des cing mémoires de la
machine :

qo = (mem;, memy, mems, memy, mems) = (1, 1,1, 6, ¢) ;
q; = (mem;, mem,, mems, memy, mems) = (0, 0,0, 0, 0) ;
qp = (mem;, memy, mems, memy, mems) = (0, 0,0, 1, 1) ;

ou ¢ correspond a la valeur “don't care”
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‘0’ mem 1
M mu=r
Horloge T
5 Y
B 2)
1 ¢ 1 ’
‘A . N v S
] 5] | x —
‘0’ mem 2 z memg >
f mem ") G
T Horloge Y
Horloge T
0’ mem 5
init = ‘1’
T Horloge
mem ,
1 Horloge

Figure 8.9. Structure de la machine “exevpLE”

01 11
1 1

11
(01 +00 +10) @0% (11+00+10)
S

Figure 8.10. Graphe d'états de la machine “exevpre”

8.4 Les assertions

Soit X une expression booléenne construite a l'aide d'opérateurs de données et / ou
d'opérateurs temporels. L'expression X dénote une machine d'états finis My, définie par le
6-uplet (Qx, E, {0, 1}, 8x, Ax, qg). Une assertion sur l'expression X est de la forme “assert
X”. Cette assertion spécifie que l'expression booléenne X est toujours vraie. En d'autres
termes, “assert E” dénote la machine d'états finis M)'( caractéris€ée par le 6-uplet
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(Q', E, {1, 0}, 8, Ax, qp) ot :

*Q'=Q U qp, 0lt Qae5 < Qx €t qp est un état puits ;

, dx (e, Q) si Ax(e,q)=1
*dx(e.q) = .
% si Ax(e,q)=0;
' Ax (e, q) V(eq) € E xQyu
‘Ax (e, = . .
0 si gq=qpoudyx(e,q) =qp

Nous distingons le cas particulier donné par la définition suivante :

Définition. Nous appelons une assertion non causale, 1'assertion qui dénote la machine
d'états finis Mx = (Q', E', {0, 1}, 8%, Ax, qp) ayant un état de transition q; dans son espace
d'états qui méne uniquement vers 1'état puits :

3 qe Q|VeeE d(qse) =qp

Exemple. Considérons I'exemple du programme Lustre donné en section 8.3. Ce programme
regoit les flots booléens A et B et retourne le flot booléen S. L'expression S dénote une machine
d'états finis dont le graphe d'états est donné en figure 8.10. Soit I'assertion “assert S”
spécifiant que l'expression S est toujours vraie. Une telle assertion dénote une machine d'états
finis M' dont le graphe d'états est donné en figure 8.11. La machine M' est déduite de la
machine associ€e a I'expression S, en remplagant toutes les transitions générant la valeur
booléenne 0 par des transitions menant vers 1'états puit. Cette assertion est non causale. En
effet, I'état q; de I'espace d'états de la machine M' est un état de transition menant uniquement
vers 1'état puits.

@G (11+00+10)

Figure 8.11. Graphe d'états de la machine associée & 1'assertion “assert S”
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Par la suite, nous considérons que tout programme contenant des assertions dénote une
machine d'états finis caractérisée par la fonction d'assertion . Cette fonction a est la fonction

de sortie de la machine d'états finis associée a I'expression “assertée”.

8.5 Conclusion

Nous avons montré dans ce chapitre que les opérateurs et les assertions du langage Lustre,
opérant sur des flots booléens, ont une sémantique formelle simple : chaque opérateur dénote
une machine d'états finis. Un programme Lustre peut étre vu comme un réseau d'opérateurs
connectés par des fils. Lorsque ces opérateurs operent sur des flots booléens, un tel programme
dénote une machine d'états finis issue de l'interconnexion des diverses machines associées aux
opérateurs du réseau.
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Chapitre 9

Un cadre unifié pour la description et la vérification
fonctionnelle des SMSS

Il a ét€¢ montré dans [TP 90] que le langage Lustre peut étre utilisé pour la description des
systemes matériels aux différents niveaux de conception (de la spécification i la réalisation).
L'utilisation du méme langage pour la description des systémes matériels aux différents niveaux
d'abstraction présente un double avantage : (1) l'apprentissage du méme langage pour le
concepteur et (2) la possibilité de faire des descriptions multi-niveaux d'un systéme matériel.
Notons que cette notion de langage unique a été proposé par ailleurs [Boc 82, Pai 86, Lev 91].
De plus, il a ét€ montré [BFH 90] que le langage Lustre a exactement le pouvoir d'expression
pour spécifier toute propriété de siireté de tout programme Lustre. Par conséquent, les
propriétés de siireté relatives au comportement des systémes matériels peuvent aussi étre
décrites dans le langage Lustre.

Nous avons montré dans le chapitre 8 que tout programme Lustre, opérant sur des flots
booléens, dénote une machine d'états finis. Cette sémantique formelle permet d'utiliser le
langage Lustre comme une application de I'approche unifiée de vérification, présentée dans la
deuxitme partie de cette these, pour résoudre les problémes de vérification de propriétés et de
conformité. Rappelons que dans cette approche nous définissons une machine de vérification
My ayant une unique sortie notée Flag. Le probléme de la vérification se raméne 2 vérifier que la
machine My génére sur son unique sortie Flag le langage 1*.
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Dans ce chapitre, nous présentons d'abord le langage Lustre en tant qu'outil de description des
SMSS. Ensuite, nous montrons que ce méme langage peut €tre utilisé pour décrire un
programme de vérification qui dénote la machine de vérification sur laquelle la vérification de
propriétés ou de conformité sera réalisée.

9.1 Description des SMSS

Le langage Lustre peut étre utilisé pour la description des syst¢mes matériels aux différents
niveaux de conception (de la spécification a la réalisation). Dans cette section, nous présentons
le langage Lustre en tant qu'outil de description des SMSS aux niveaux d'abstraction
comportemental et structurel. Cette présentation est illustrée par des exemples.

9.1.1 Description de la spécification d'un SMSS en Lustre

Au plus haut niveau d'abstraction, un syst¢me matériel peut étre considéré comme un systeme
réactif retournant & chaque instant des valeurs de sortie dépendant des valeurs présentes et
précédentes de ses entrées. En d'autres termes, toute sortie s du systéme a l'instant présent est
considérée comme une fonction IF des entrées a l'instant présent et aux instants précédents :

Vit,s®)=TF (e@t), et-1), ..., e(0))

Cette description au niveau comportemental est appelée spécification du systtme matériel.
Notons que cette description n'implique pas une architecture spécifique du systeme.

Le langage Lustre permet de décrire les SMSS au niveau comportemental. Ceci est possible
grice a 1'approche synchrone a partir d'un modele flot de données adopté par le langage Lustre.
En effet, une description flot de données permet une prise en compte de la dimension
temporelle : les variables manipulées s'interprétent comme des fonctions du temps.
L'hypothése de synchronisme consiste & supposer que les primitives du langage sont
“idéales” : toute primitive réagit instantanément aux événements d'entrée. Chaque événement
est daté par rapport aux événements externes assurant ainsi un comportement déterministe du
point de vue temporel.

Les opérateurs temporels “pre” et “—” du langage Lustre facilitent l'expression des fonctions

temporelles décrivant le comportement d'un systéme matériel : 'opérateur de retard “pre”
permet de mémoriser les valeurs précédentes des entrées et I'opérateur d'initialisation “—”

permet de donner des valeurs initiales aux flots retardés.
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9.1.2 Exemple de spécification d'un SMSS en Lustre

L'exemple traité ici est un petit processeur de signal appelé MinMax [Leu 89]. Ce processeur
regoit en entrée des données “In” ainsi que trois signaux de contrdle : Reset, Enable et Clear. I1
fournit en sortie des données “Out” dépendant de 1'entrée et des signaux de controle comme le
montre la table 9.1.

La définition du noeud minMax_spEC spécifiant le processeur MinMax est donnée en figure 9.1.
Cette description de la spécification définit les fonctions Max, Min et Last_in et la fonction de
sortie Qut sur n bits, selon la valeur des signaux de contrdle : Clear, Reset, Enable. La notion
de la décomposition hiérarchique du langage Lustre permet de faciliter cette description. Ainsi,
le noeud MinMax utilise les noeuds ADD_n et coM_n définissant respectivement un additionneur
n bits donné au chapitre 7 (section 7.3) et un comparateur de deux tableaux n bits de type
booléen. Notons que pour la vérification ou la simulation du noeud spécifiant le processeur
MinMax, le programme principal ne doit pas avoir de paramétre statique, mais une valeur de ce

parametre.
(Min + Max) / 2
In
Last_in
Table 9.1. Table illustrant le fonctionnement du processeur MinMax
ou

» Max est le maximum atteint par In depuis que (Clear, Reset, Enable) = (0,0, 1) ;
* Min est le minimum atteint par In depuis le méme instant ;

* Last_in est égal a In tant que (Clear, Reset, Enable) = (0, X, 1).
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node MINMAX SPEC (static n:int; In: bool”n; Clear, Reset, Enable: bool)
returns (Out: bool”n);

var lLast, Sum, Max, Min, div2: bool”n; add: bool”n+l; Co:bool;

let

Max = if (Clear”n or Reset”n) then false”n else

if COM n (n, In, pre(Max))”n then In else pre(Max);
Min = if (Clear”n or Reset”n) then true”n else

if COM n (n, pre(Min), In)”n then In else pre (Min) ;
Last = if Clear”n then false”n else

if (not Enable)”n then (false”n -> pre(lLast)) else In;
(Sum, Co) = ADD_N (n, Max, Min, false);

add = Sum | Co;

div2 = add[l .. n];

Out = if Clear”n then false”n else
if (not Enable)”~n then Last else
if Reset”n then In else div2;

let.

node COM N (static n:int; A, B: bool”n) returns (So: bool);

var S, A p, B_p: bool”n;

let
A p=A[n-1 .. 0];
B p =B[n-1 .. 0];
S = sup (A_p, B_p, false | S[0 .. n-2]);
So = S[n-11;
tel.

node SUP.(a, b, si: bool) returns (so: bool):;
let

so = (not(a) and si) or (a and not(b) and not(si)) or (a and b and si):

tel.

Figure 9.1. La spécification fonctionnelle du processeur MinMax en Lustre
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9.1.3 Description de la réalisation d'un SMSS en Lustre

La description d'une réalisation d'un SMSS est une description architecturale (ou structurelle)
dans laquelle le SMSS est représenté comme un assemblage d'éléments matériels primitifs. Les
éléments primitifs d'un SMSS sont composés d'éléments combinatoires et d'éléments de
mémorisation. Un élément de mémorisation est un composant retournant sa valeur d'entrée sur
un top d'horloge et maintient sa valeur de sortie jusqu'au prochain top d'horloge. La bascule D
est un exemple d'élément de mémorisation.

Grice a son parallélisme implicite et ses caractéristiques temporelles, le langage Lustre permet
de décrire les systemes matériels synchrones au niveau architectural. En effet, un programme
Lustre est un réseau d'opérateurs agissant en paralléle et sa notion du temps est proche de celle
du matériel : tout flot booléen peut étre utilisé€ pour définir une horloge.

La notion de décomposition hiérarchique du langage Lustre permet la définition d'une
bibliothéque de systémes de base analogue & la notion de bibliothéque de circuits dans les
systtmes de CAO. Bien plus, cette bibliothéque de systémes peut étre générale dans le cas ol
ces systemes ont une structure régulieére. Une telle définition est possible grace aux opérateurs
de définition et de manipulation des tableaux du langage Lustre.

La temporisation et la synchronisation des différents blocs du SMSS, évoluant sur une ou
plusieurs horloges biphasées, sont réalisées a 1'aide de 'opérateur d'échantillonnage “when” et
de 'opérateur de projection “current”.

9.1.4 Exemple de description d'une réalisation d'un SMSS en Lustre

L'exemple examiné ici est une réalisation possible d'un arbitre de bus [TB 92]. Cet arbitre est
responsable d'allouer un bus a trois unités de traitement U_i (i = 0, 1, 2). Chaque unité envoie
une requéte req; (i = 0, 1, 2) d'allocation a l'arbitre et, dés que le bus n'est pas utilisé, celui ci
I'affecte a 1'une des unités en attente, en retournant la valeur booléenne 1 sur la sortie
gri (1 = 0,1, 2). Dans le cas ol plusieurs unités sont en attente, une priorité d'accés au bus
permet de choisir I'unité. Cette priorité est fixe, l'unité O a le plus haut niveau de priorité, et
I'unité 2 a le plus bas niveau.

La réalisation, que nous donnons de cet arbitre de bus a une architecture pipeline a deux étages
commandés par deux horloges synchrones bipahasées: Ck_1, Ck_2. Le schéma de cette
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réalisation est donné par la figure 9.2. L'élément de mémorisation de base de cette réalisation
est la bascule D.

La description Lustre de la bascule D est donnée par le noeud Fr1r_rror (figure 9.3). La
bascule D échantillonne la valeur d'entrée sur I'horloge Ck : “D when Ck”, et la retient jusqu'au
prochain top d'horloge. Initialement la bascule D est a la valeur booléenne Init. Le temps de
traversée de la bascule D n'est pas instantané, l'opérateur “pre” nous permet de prendre en
compte ce temps. Notons que l'initialisation a la valeur booléenne 1 de la variable Ck est
nécessaire pour éviter I'apparition de la valeur indéfinie “nil”.

Le noeud Lustre ARBITER IMp décrivant la réalisation est donné en figure 9.4. Ce noeud décrit
exactement les différents blocs du circuit et leurs connexions : les bascules D, les portes
logiques AND et NOR et le circuit logique FUN. Notons que le noeud ARBITER_IMP utilise le
noeud général REGISTER, qui lui méme utilise le noeud FLIP_FLOP décrivant la bascule D.

req_Ol req 1 | l'efLZl P Ck_1
[ | v |
Qo Q.1 Q2
T I ) SN Y
1
Ck_2
— T ¢
- Qo Q2
e Y
gr_Ov gr_lv gr_2'

Figure 9.2. Une réalisation pipeline de l'arbitre de bus

node FLIP_FLOP (D, Ck, Init: bool) returns (Q, Q_: bool);

let

0 = Init -> pre (current (D when (true -> Ck));
Q = not (Q);

tel.

Figure 9.3. La bascule D en Lustre



Chapitre 9. Un cadre unifié pour la description et la vérification fonctionnelle des SMSS

95

node ARBITER_IMP (req: bool”3, Ck_1, Ck_2: bool) returns (gr: bool"3);
var A, A_, dr, gr_: bool”n; dr_0, dr_1, dr_2, D, P_1, P_2: bool;

let

-- Mémorisation des demandes de bus

(A, A_) = REGISTER (3, false, req, Ck_1);

-- Calcul des priorités
P_1 =2a_[0];
P 2 =A_ [1] and A_ [0];

-—- Bus libre

D = not (gr [0] or gr [1l] or gr [2]):

-- Allocation du bus

dr_0 = FUN (D, true, A [0], A_[0], gr_[0]):
dr_1 = FUN (D, P_1, A [1], A _[1]1, gr_[11):
dr_2 = FUN (D, P_[2], A_[2], A_[2], gr_I[2]);
dr =4dr 0 | dr_1 | dr;

-- Envoi des acquittements vers les unités de calcul
(gr, gr_) = REGISTER (3, false”3, dr, Ck_2"3);
tel.

node FUN (A, B, C, D, E: bool) returns (s: bool);

var j, k: bool;

let
j = not (A and B and C);
k = not (D and E);
s = not (j and k);

tel.

node REGISTER (const n: int; init, D, Ck: bool”n)
returns {Q, Q : bool”n);
let
(Q, Q ) = FLIP_FLOP (D, init, Ck);
tel.

Figure 9.4. La réalisation de l'arbitre de bus en Lustre
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9.2. Vérification des propriétés de siireté

La vérification de propriétés consiste a vérifier une propriété temporelle sur une description
d'un SMSS a niveau d'abstraction donné. Nous avons vu en section 9.1 que le langage Lustre
permet la description d'un SMSS aux différents niveaux d'abstraction et I'expression de toute
propriété de sireté de tout programme Lustre.

Dans le chapitre 4, nous avons décrit une méthode de vérification de propriétés de siireté,
définissant un langage régulier, sur une description d'un syst¢me matériel. Cette méthode de
vérification consiste & définir une machine de vérification issue de l'interconnexion de la
machine associée a la description du syst¢me matériel et de la machine décrivant le langage de la
propriété de sireté.

Dans cette section, nous montrons que le langage Lustre permet de décrire le programme de
vérification dénotant la machine de vérification sur laquelle la vérification sera réalisée. Ce
programme dénote la machine de vérification décrite en chapitre 4. Nous étudions d'abord la
méthode de spécification des propriétés de séquences finies, puis celle des propriétés de stireté
dans le langage Lustre.

9.2.1 Spécification des propriétés de séquences finies en Lustre

Nous avons vu au chapitre 3 que les propriétés de stireté relatives aux comportements des
SMSS dont le langage associ€ est régulier, s'expriment a 1'aide des propriétés de séquences
finies d'intervalles d'observation, de contexte et de réaction.

Comme les expressions du langage Lustre sont des suites de valeurs avec une horloge associée
définissant les instants ol ces valeurs apparaissent, les expressions booléennes construites a
l'aide de variables, de constantes et d'opérateurs, peuvent étre vues comme des propri€tés de
séquences ou suites finies. Une expression booléenne E exprime la propriété P telle que la suite
de valeurs (eg €1 ---ep) associé€e a l'expression E satisfait la propriété P, si et seulement si,

I'expression booléenne E vaut la valeur booléenne 1 a I'instant t; de son horloge :

VE=(ege; en), EI=P ssi ey=1

Par exemple, 1'expression Lustre “E = true — (a and not pre (a))” exprime 1'événement défini
¥ P P P

edge, : transition montante de la suite a. Une transition montante est présente (propriété
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d'événement défini satisfaite), si et seulement si, la suite a vaut la valeur 1 2 l'instant présent et
valait la valeur 0 a I'instant précédent de son horloge :

Va=(agaj--ap),E(a)l=edge, ssi E=apjea=1

Les propriétés de séquences finies d'intervalle, de contexte et de réaction seront exprimées de
cette fagon. Les noeuds Lustre exprimant les propriétés de séquences finies d'intervalles et de
réaction définis dans la deuxiéme partie de cette thése (chapitre 3) sont donnés en annexe. A
titre d'exemple, le noeud Lustre exprimant la propriété Once_since_ est donné en figure 9.5. Ce ‘
noeud retourne la valeur booléenne 1, si et seulement si, A et B valent la valeur 1 ou bien B
vaut O et A valait au moins une fois la valeur 1 depuis la derniére fois que B valait 1.

node ONCE_SINCE__ (A, B: bool) returns (Once_since: bool);
let

Once_since = if B then A else (A or pre (Once_since));

tel.

Figure 9.5. Le noeud Lustre décrivant I'opérateur Once_since
9.2.2 Spécification des propriétés de siireté en Lustre

Rappelons que, de fagon générale, une propriété de siireté s'exprime de la maniére suivante :
pendant un intervalle d'observation, chaque fois qu'un événement spécifique se produit (le
contexte), une relation relative a un ensemble d'événements (la réaction) est vérifiée. Par
conséquent, le programme Lustre exprimant la propriété de siireté sera construit a l'aide des
noeuds décrivant les diverses propriétés de séquences finies. La notion hiérarchique du langage
Lustre permet aisément une telle construction.

La structure du programme Lustre SAFETY exprimant une propriété de siireté est donnée par la
figure 9.6. Ce programme retourne la valeur booléenne 1, si et seulement si, 4 chaque fois que
les noeuds exprimant les propriétés d'intervalle et de contexte retournent la valeur 1, le noeud
exprimant la propriété de réaction retourne aussi la valeur 1. Notons que I'opérateur “Always”
exprime le fait que le langage associ€ a la propriété de sireté est clos par préfixe. Ainsi, si & un
instant donné le programme retourne la valeur 0, alors quel que soit le comportement futur du
programme la valeur générée est 0. ‘
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node SAFETY ((): bool) returns (Safety: bool):;

var P: bool;

let A

-—— I (), C () et R () sont les noeuds décrivant les propriété d'intervalle
d'observation, de contexte et de réaction
P = not (I ()) or (not (C ()) or R ());
Safety = ALWAYS (P);

tel.

node ALWAYS (a: bool) returns (Always: bool);
let

Always = a and (true -> pre (Always));

tel.

Figure 9.6. La structure d'un noeud Lustre décrivant une propriété de siireté
9.2.3 Exemple de spécification d'une propriété de siireté

Sur I'exemple de 1'arbitre de bus donné en section 9.1 (§ 9.1.4), la propriété : “I'émission d'un
acquittement gr; (i = 0, 1, 2) doit se faire en direction de l'unité la plus prioritaire ayant émis une
requéte d'allocation du bus req;”, est une propriété de siireté assurant un bon fonctionnement du
circuit. Cette propriété désignée par réactivité exprime le fait qu'a chaque occurrence d'une
transition montante de gr; notée t_gr;j, une transition montante de regj (de priorité supérieure)
notée t_req;j a eu lieu depuis la derniére occurrence de t_grj. Le contexte temporel de cette
propriété est 'événement t_grj et sa réaction est la présence d'au moins une transition montante
du signal req; depuis la derniére occurrence de t_gri. Nous considérons que l'intervalle
d'observation est l'intervalle temporel [ty +o°].

La propriété de réactivité s'exprime a l'aide de l'opérateur Once_between_andlast_, défini au
chapitre 3 (§ 3.3.5), relatif aux événements définis : t_reqj et t_grj. Rappelons que l'opérateur
Once_between_andlast_(P, Q) est défini comme suit : une séquence © satisfait cet opérateur, si
et seulement si, pour tout intervalle séparant deux occurrences successifs de I'événement Q,
I'événement P s'est produit au moins une fois.

Le noeud Lustre décrivant la propriété de réactivité est donné par la figure 9.7. Ce noeud
retourne la valeur booléenne 1, si et seulement si, a chaque transition montante du signal
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d'allocation du bus : grj (i =0, 1, 2) , une transition montante du signal de demande de bus :
reqj (i =0, 1,2) a eu lieu depuis la derniére transition montante du signal gr;.

node REACTIVITY (req, gr: bool”3) returns (Reac: bool);

var t_req, t_gr: bool”"3;

let
t_req = P_EDGE (req);
t_gr = P_EDGE (gr);

-- La propriété Once_between_andlast_ relative aux événements t_req et t_gr

R = ONCE_BETWEEN_ANDLAST_ (t_req, t_gr);

-- La propriété de réactivité sur les trois lignes de l'arbitre de bus
Reac = ALWAYS (R[0] and R[1l] and R[2]):
tel.

-— Description de l'opérateur Once_between_andlast_
node ONCE_BETWEEN_ANDLAST_ (A, B: bool) returns (Once_B&L: bool);
let
Once_B&L = not (B) or (ONCE_SINCE (A, B -> pre(B)));
tel.

-- Description de l'événement défini : transition montante sur un signal
d'entrée

node P_EDGE (In: bool) returns (P_edge: bool):

let

P_edge = In and not (true -> pre (In));

end.

Figure 9.7. La propri€té de réactivité en Lustre
9.2.4 Programme de vérification

Nous avons vu en section 9.1 que la description d'un SMSS, quel que soit le niveau
d'abstraction, peut étre spécifiée par un programme Lustre. Ce programme de description Pgq
dénote une machine d'états finis Mg définie en chapitre 8 (section 8.3) par le 6-uplet

(st Ed’ Sd’ 8(19 Ma CIO)
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Nous avons aussi vu que toute propriété de siireté d'un programme Lustre décrivant un SMSS
peut étre exprimée dans le langage Lustre. Le noeud Lustre Pp décrivant la propriété de stireté a
comme entrées un sous-ensemble des entrées et sorties du programme Py décrivant le systéme
matériel a vérifier. Le programme Pp dénote une machine d'états finis définie par le 6-uplet

(Qp: Ep’ {0’ 1}’ sp’ )"p7 qO)-

L'instantiation des noeuds P4 et Pp dans le programme de vérification Py, comme le montre le
figure 9.8, consiste & connecter leurs machines associées dans le but de définir la machine de
vérification My présentée dans le chapitre 4. Le programme de vérification Py dénote donc la
machine de vérification My définie par le 6-uplet (Qy, Ey, {0, 1}, 8y, Ay, q), ol I'ensemble
d'états Qy = Qq x Qp, I'ensemble d'entrées Ey = Eg, Oy est la fonction de transition définie de
Qv x Ey dans Qy, Ay est la fonction de sortie définie de Qy x Ey dans {0, 1}. Le probleme de la
vérification se ramene a vérifier que le flot de sortie du programme de vérification Py, dénotant
la machine de vérification My, est la constante 1. Cette vérification sera réalisée par l'outil de
preuve Lesar (chapitre 10).

Figure 9.8. Vérification d'une propriété de stireté
9.2.5 Exemple

La méthode que nous venons de décrire est appliquée a l'arbitre de bus donné en section 9.1.
Nous donnons une spécification du circuit sous forme d'un graphe d'états (figure 9.9) sur
lequel nous voulons vérifier la propriété de réactivité. Cet arbitre a quatre états A, B, C et D.
Dans son état initial A, le bus est libre. Dans les états B, C et D, le bus est utilisé€ par les unités
0, 1 et 2 respectivement. Le noeud Lustre ARBITER_SPEC décrivant cette spécification est
donné en figure 9.10.

La réactivité exprime le fait que toute allocation du bus est précédée par une demande de priorité
supérieure. Le noeud Lustre reacTIviTy donnant la description de cette propriété a ét€ donné
en figure 9.7. Le programme de vérification VERIFY est défini par l'instantiation des noeuds
décrivant la spécification ARBITER_ SPEC et la propriété REACTIVITY, comme le montre la
figure 9.10. Ce programme dénote la machine de vérification sur laquelle la vérification de la
propriété de réactivité sera réalisée.
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Figure 9.9. Graphe d'états de l'arbitre de bus

node ARBITER_SPEC (req: bool”3) returns (gr: bool”~3);
var A, B, C, D: bool;
let

-- Etats de l'arbitre
A = true -> (pre(A) and (not(reg[0]) and not (reqg[l]) and not (reql2])))

or (pre(B) and (not req[0]))
or (pre(C) and (not req[l]))
or (pre(D) and (not reql2])):

B = false -> (pre(A) or pre(B)) and req[0];
C = false -> (pre(A) and ((not req[0]) and req[l]))
or (pre(C) and req[l]):;
D = false -> (pre(A) and (not(reg[0]) and not(req[l]) and req[2]))

or (pre(D) and req[2]):

gr = B | C | D;
tel.

node VERIFY (req: bool”~3) returns (Flag: bool);
let
-- Spécification de l'arbitre

gr = ARBITER_SPEC (req):;

-- Vérification de la propriété de réactivité sur l'arbitre
Flag = REACTIVITY (req[0], gr[0]) and REACTIVITY (req[l], gr[l]) and

REACTIVITY (req(2], gr[2]);
tel.

Figure 9.10. Vérification de la propriété de réactivité sur une spécification de 1'arbitre de bus
en Lustre.
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9.3 Vérification de conformité

La vérification de conformité consiste & vérifier la validité de la description d'une réalisation
possible d'un SMSS vis-a-vis de la description de sa spécification [BT 90]. Nous avons vu en
section 9.1 que le langage Lustre permet la description d'un SMSS a ces deux niveaux
d'abstraction.

Dans le chapitre 5, nous avons présenté une approche de vérification de conformité basée sur le
modele de machines d'états finis. La méthode de vérification consiste a définir une machine de
vérification ayant une unique sortie sur laquelle la vérification sera réalisée. Cette machine de
vérification est le produit des deux machines comparables associées aux descriptions de la
réalisation et de la spécification. Les machines comparables sont obtenues en appliquant les
opérateurs de comparaison, définis en chapitre 5 (section 5.1), sur les flots d'entrée et de sortie
des machines associées aux descriptions de la réalisation et de la spécification .

Dans cette section, nous montrons que le langage Lustre permet de décrire le programme de
vérification relatif au probléme de la vérification de conformité. Ce programme dénote la
machine de vérification décrite en chapitre 5 (section 5.2). Nous présentons la description
Lustre des opérateurs de comparaison, des machines comparables et de la machine de
vérification.

9.3.1 Les opérateurs de comparaison

Nous donnons, dans ce paragraphe, la description Lustre des opérateurs de comparaison.
Rappelons que ces opérateurs sont 'opérateur de synchronisation Z, 'opérateur de retard A et
l'opérateur paralléle I, qui ont été définis en chapitre 5 (section 5.1).

9.3.1.a. L'opérateur de synchronisation X

L'opérateur de synchronisation X permet de maintenir une machine dans un €tat donné tant
qu'un événement particulier, caractérisé par une valeur booléenne, est absent. Cet opérateur est
appliqué lorsque les horloges de la réalisation sont explicites en maintenant la machine associée
4 la spécification dans un état donné jusqu'au prochain top du signal qui définit 'horloge de la
réalisation.
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Gréce aux opérateurs temporels : “when” et “current”, le langage Lustre permet la description
de cet opérateur. Soient x la variable booléenne caractérisant un signal de sortie et Ck la variable
booléenne caractérisant le signal d'horloge de la réalisation. La synchronisation de la variable x
par rapport 2 la variable Ck est réalisée par I'expression “current x when Ck”. L'opérateur
d'échantillonnage “when” filtre x sur I'norloge Ck et l'opérateilr “current” projette 1'expression
“x when Ck” sur I'horloge de base définie par la suite constante (1, 1, ...). D'une maniére
générale, la description Lustre de l'opérateur de synchronisation d'un vecteur A de n booléens
par rapport a une variable booléenne Ck est donnée en figure 9.11. Le noeud sync décrivant
l'opérateur de synchronisation regoit en entrée un vecteur de booléens A et un paramétre n et
retourne le flot synchronisé A_sync.

node SYNC (const n: int; A: bool”n, Ck: bool) returns (A_sync: bool”n);
let

A_sync = current (A when Ck);

tel.

Figure 9.11. L'opérateur de synchronisation en Lustre
9.3.1.b. L'opérateur de retard A,

L'opérateur de retard A, permet de décaler un flot de sortie vers la droite. Cet opérateur est
appliqué dans le cas ol la réalisation du SMSS a une structure pipeline, en retardant le flot de
sortie de la spécification pour que les deux flots des deux machines soient en phase.

La description Lustre de cet opérateur est réalisée grice a I'opérateur de retard “pre”. Une
description générale de cet opérateur est donnée en figure 9.12. Le noeud DELAY regoit un flot x
et un parametre entier n et retourne un flot x_ret retardé de n tops d'horloge.

node DELAY (const n: int; x: bool) returns (x_ret: bool);

var B: bool”n;

let
B = false -> pre (x) | false”“n-1 -> pre B[0 .. n-2];
x_ret = B[n-1];

tel.

Figure 9.12. L'opérateur de retard en Lustre
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9.3.1.c. L'opérateur parall¢le IT

Cet opérateur comprime une séquence ¢ d'un facteur n en la décalant a droite. L'opérateur
parallele est utilisé lorsque la réalisation ou la spécification a une structure série alors que 'autre
est paralléle. Le noeud Lustre paR décrivant 1'opérateur parall¢le IT est donné en figure 9.13. Ce
noeud regoit en entrée un flot booléen x et un paramétre n, retourne un vecteur de flots de
booléens X_p. Chaque valeur de X_p est une compression du vecteur d'entrée d'un facteur n.
Initialement, toutes les valeurs du vecteur A_p sont a 0.

node PAR (const n: int; a: bool) returns (A_p: bool”n);
let
A p = false -> pre (a) | false”n-1 -> pre A p[0 .. n-2];

tel.

Figure 9.13. Le noeud Lustre décrivant I'opérateur parall¢le

9.3.2 Obtention des machines comparables en Lustre

Nous avons vu en chapitre 5 que les opérateurs de comparaison nous permettent d'obtenir des
machines dites comparables. Ces machines ont d'une part, le méme vocabulaire d'entrée et de
sortie, et d'autre part elles sont cadencées par la méme horloge. Rappelons que ces machines
dépendent du niveau d'abstraction des descriptions de la réalisation et de la spécification et de
leurs structures : paralléle, série ou pipeline. Nous avons étudi€ en chapitre 5 les différents cas
de machines comparables. Nous étudions ici de fagon générale le cas de comparaison entre une
description d'une réalisation avec une horloge explicite Ck et une spécification de haut niveau
sans horloge. Les deux descriptions dénotent deux machines d'états finis de méme structure.

Considérons le programme Lustre p décrivant la spécification d'un SMSS. Le programme p
retourne le vecteur A de m booléens et regoit un vecteur B de n booléens. Ce programme dénote
la machine d'états finis M = (Q, E, S, 8, A, qq) ou S est 'ensemble de m symboles de sortie.
La synchronisation du flot de sortie du programme p par rapport au flot d'horloge Ck de la
réalisation.consiste a définir un nouveau programme P_SYNC par instantiation du programme p
et du programme décrivant l'opérateur de synchronisation sync, comme le montre la figure
9.14. Le programme p_syNC dénote la machine d'états finis M® = (Q, E x Ck, S, &°,A°, qf))

N

ou .
OQS=QXS;
eV(e,qe (ExQLS (e, 1),(@s))=8@qetd (e,0),(qs)=q;
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V(g e {Ex QLA (e, 1),(qs)=A (e qetA((e,0), (q ) =s.

La machine M" et la machine associée 2 la description de la réalisation sont dites comparables
par rapport au langage d'entrée E x Ck.

node P_SYNC (const m: int; const n: int; A: bool”n; Ck:bool)
returns (B_sync: bool”m);
var B: bool"m;
let
-— Appel du noeud P décrivant la description du SMSS
B =P (n, 4);
-- Synchronisation du flot de sortie sur Ck
B sync = SYNC (m, B, Ck);
tel.

Figure 9.14. Synchronisation de la spécification d'un SMSS en Lustre
9.3.3 Programme de vérification

Le programme de vérification Py (figure 9.15) est obtenu par instantiation des programmes
associ€s aux descriptions des deux machines comparables Pq; et P42, du programme décrivant
les critéres d'observation P et du programme EvaL. Ce dernier retourne la sortie Flag et regoit
les flots de sortie des deux machines comparables et de la machine associée aux critéres
d'observation. Rappelons que ces critéres d'observation sont des événements définis ou des
intervalles temporels bornés par des événements définis. Formellement, il s'agit de propriétés
de séquences finies d'événements définis ou d'intervalles. La description dans le langage Lustre
de telles propriétés a été€ étudiée dans la section 9.2.

Ce programme de vérification Py dénote une machine d'états finis My définie par le 6-uplet
(Qv, Ey, Sy, 0y, Ay, qg) ol l'ensemble d'états Qy = Qg1 X Qg2 X Q, dv est la fonction de
transition définie de Qy x Ey dans Qy, Ay est la fonction de sortie définie de Qy x Ey dans
{0, 1}.

Comme dans le cas de la vérification de propriétés de siireté, le probleme de vérification
consistera a vérifier que le flot de sortie du programme de vérification Py dénotant la machine
de vérification My est la constante 1. Cette vérification sera réalisée par l'outil de preuve Lesar
(chapitre 10). '
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node EVAL (D1, D2,: bool”n, |
> Py 7 Criterium: bool) returns (Flag: bool); |
| D1| var comp: bool; N ™
E, > let «
— | D2 comp = COMP (n, D1, D2); '
P , Flag = not Criterium or comp;
> d2 7
{ tel. ‘
l »| P, _ % Criterium |

* Le noeud Lustre COMP (chapitre 7, § 7.5.6) compare les deux vecteurs de booléens D1 et D2 de n bits.

Figure 9.15. Vérification de conformité

La méthode que nous venons de décrire sera appliquée, dans la section 9.4, pour vérifier la
conformité de la réalisation de l'arbitre de bus (§ 9.1.4) vis-a-vis de sa spécification (§ 9.2.4)
dans son environnement de fonctionnement.

9.4 Vérification sous un environnement

Dans cette section, nous montrons que le langage Lustre permet de décrire les reconnaisseurs de
propriétés d'environnement et les générateurs de langage accepté par un systtme matériel
définis dans le chapitre 6. Nous abordons ensuite le probléme de la vérification sous un
environnement. Puis, nous étudions les problémes de vérification de propriétés et de conformité
sous un environnement sur l'arbitre de bus défini précédemment.

9.4.1 Description du modele reconnaisseur de l'environnement

Dans cette approche de modélisation nous définissons un reconnaisseur de séquences ayant
pour modele une machine d'états finis. Cette machine décrit le langage de la propriété
d'environnement. '

Les assertions du langage Lustre permettent la description d'un reconnaisseur de séquences.
Soit E l'expression booléenne décrivant la propriété d'environnement Pe, “assert E” spécifie
que l'expression E est toujours vraie. En d'autre termes, I'assertion “assert E” spécifie que la
propriété d'environnement P est toujours satisfaite.
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Par exemple, pour exprimer dans le langage Lustre le fait qu'une entrée a d'un SMSS ne peut
€tre vraie a deux instants consécutifs, nous définissons l'expression Lustre suivante :

E =not (a and (false — pre (a)))

L'expression E vaut la valeur 0 2 chaque fois que la variable a vaut la valeur booléenne 1 a deux
instants consécutifs. L'assertion “assert E” spécifie que 1'expression E est toujours vraie ; c'est-
a-dire que toutes les séquences ou la variable a vaut la valeur booléenne 1 i deux instants
consécutifs ne sont pas valides. |

D'une fagon générale, pour définir un reconnaisseur de séquences dans le langage Lustre, nous
définissons d'abord le noeud »_env décrivant la propriété d'environnement Pe. Ce noeud a
comme parametres d'entrée un sous-ensemble des entrées et / ou des sorties du SMSS. Le
noeud p_ENV retourne la valeur booléenne 1, si et seulement si, les entrées du noeud satisfont la
propriété d'environnement Pe. L'instantiation du noeud p_ENv dans le programme Rec donné
en figure 9.16 définit le reconnaisseur des séquences satisfaisant la propriété d'environnement
Pe.

La machine d'états finis M associée au programme décrivant le modéle reconnaisseur de
l'environnement est obtenue a partir de la machine Mp, associ€e au programme décrivant la
propri€t€ d'environnement. La machine M est obtenue & partir de la machine M, en introduisant
un état puits gp tel que toutes les transitions de la machine My pour lesquelles la propriété
d'environnement n'est pas satisfaite (c'est-a-dire, les transitions pour lesquelles la fonction de
sortie vaut 0), meénent vers cet état puits :

Vege EpxQ), &, q)=qp si Aple,@)=0

L'exemple du graphe d'états de la machine d'états finis associée au programme décrivant
l'environnement reconnaisseur : 'entrée @ ne peut pas tre vraie a deux instants consécutifs, est
donné en figure 9.17.
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node REC (():bool) returns (rec: bool);

var P: bool;

let

-- Appel du noeud P décrivant la propriété d'environnement

P =P ENV (());

-- Définition des séquences satisfaisant l'environnement

rec = assert P;

tel.

Figure 9.16. Structure du noeud décrivant un reconnaisseur en Lustre

Figure 9.17. Graphe d'états du reconnaisseur de séquences : 0" 100%"
9.4.2 Description d'un environnement générateur

Dans cette approche de modélisation, nous définissons un générateur du langage accepté par un
systeme matériel. Nous avons montré dans le chapitre 6 qu'il était possible de définir une
machine d'états finis générant ce langage régulier. Le langage Lustre permet la description de
tels générateurs. Pour expliciter ceci, reprenons 1'exemple du paragraphe 9.4.1, dans lequel
I'entrée a d'un SMSS ne peut étre vraie a deux instants consécutifs. Le langage accepté L,
défini par eet environnement est le suivant :

La=(0"100%"

Pour générer le langage L, & l'aide du langage Lustre, nous définissons le noeud GNE
(figure 9.18), recevant la variable d'entrée a et retournant la variable de sortie b. A chaque
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instant, si la valeur 1 a été€ retournée a l'instant précédent, le noeud GNE retourne la valeur 0.
Sinon, le noeud GNE retourne la valeur de a en sortie.

Dans certains cas, la description d'un générateur du langage accepté par un SMSS est aisée a
€crire en Lustre. Par exemple pour générer deux signaux exclusifs et alternés, il suffit de définir
un noeud recevant la variable d'entrée a et retournant les deux variables de sortie x et y tel que :
x = a and not pre (a) et y = not a and pre (a). En d'autres termes, x est vraie & chaque fois que a
passe de 0 & 1 et y est vraie a chaque fois que a passe de 1 a 0. Ainsi, les deux variables x et y
sont d'une part exclusives et d'autre part alternées.

node GEN (a:bool) returns (b: bool):
let

b = if (false -> pre b) and a then false else a;

tel.

Figure 9.18. Le générateur du langage (0" 1 0 0*)* en Lustre
9.4.3 Vérification avec un modeéle reconnaisseur de l'environnement

L'instantiation du programme Py décrivant la machine de vérification (définie en sections 9.2 et
9.3) et du programme Py décrivant l'environnement reconnaisseur (paragraphe 9.4.1) dans le
programme de vérification avec un environnement reconnaisseur Py, consiste a connecter leurs
machines associ€es dans le but de définir la machine de vérification My, présentée dans le
chapitre 6. La machine My est caractérisée par le 6-uplet (Qv/r, Evyr, {0, 1}, Sv/r, Avsr, qp)- Le
probleme de vérification se ramene a vérifier que le flot de sortie du programme de vérification
Py dénotant la machine de vérification My est la constante 1.

Cependant, la méthode de définition d'un reconnaisseur de séquences qui consiste d'abord a
définir un programme décrivant la propriété d'environnement puis a 1“‘asserter”, peut engendrer
la définition d'un reconnaisseur non causal (chapitre 6, § 6.). Rappelons qu'un reconnaisseur
non causal a dans son espace d'états au moins un €tat de transition menant uniquement vers
I'état puits du reconnaisseur. La définition d'un reconnaisseur non causal peut conduire a des
résultats erronés lors de la vérification, du fait de I'incompatibilit€ entre 1'interprétation intuitive
des assertions et leurs s€émantique exacte. Pour expliciter ceci considérons l'exemple du
paragraphe 9.4.1 : I'entrée a d'un SMSS ne peut pas étre vraie a deux instants consécutifs.
L'expression Lustre exprimant la propriété d'exclusivité d'une variable a a deux instants
consécutifs peut s'écrire, en faisant intervenir les deux derni¢res valeurs de l'entrée a, comme
suit :
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E = not ((false — pre a) and (false — pre (false — pre a))) ;

L'assertion “assert E” dénote la machine d'états finis Mg donnée en figure 9.19. Notons que la
machine ME a un état de transition menant uniquement vers I'état puits et que le reconnaisseur a
reconnu la séquence initiale “11” ne satisfaisant pas la propriété d'environnement.

L'exemple que nous venons d'examiner a montré qu'une incompatibilité entre le sens intuitif
des assertions et leur sémantique peut fausser les résultats de la vérification. La solution retenue
pour résoudre le probleme des assertions non causales, au cours du processus de vérification,
consiste a considérer ces états de transitions menant inévitablement vers I'état puits du
reconnaisseur comme des états non valides. Cette tache est réalisée par 1'outil de preuve Lesar
(chapitre 10).

Figure 9.19. Le graphe d'états d'un exemple de reconnaisseur non causal
9.4.4 Vérification avec un modeéle générateur de l'environnement

L'instantiation du programme décrivant la machine de vérification Py (définie en sections 9.2 et
9.3) et du programme décrivant I'environnement générateur Pg (§ 9.4.2) dans le programme de
vérification avec un environnement générateur Py/g, consiste a connecter leurs machines
associées dans le but de définir la machine de vérification My/g présentée dans le chapitre 6. La
machine Myg est caractérisée par le 6-uplet (Qv/g, Ev/g, {0, 1}, Sv/g, Av/g, qo)- Le probléme de
vérification se rameéne aussi a vérifier que le flot de sortie du programme de vérification Py/g
dénotant la machine de vérification My/g est la constante booléenne 1.
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9.4.5 Exemples de vérification sous un environnement

Dans ce paragraphe nous étudions deux exemples de vérification (1) de propriétés et (2) de
conformité sur l'arbitre de bus.

9.4.5.a Exemple 1

Dans cet exemple, la propriété d'alternance est vérifiée sur la description de la réalisation de
l'arbitre de bus (§ 9. 1.4). Cette propriété exprime l'alternance entre les signaux de demande de
bus et les signaux d'allocation du bus. En d'autres termes, cette propriété désignée par
alternance exprime le fait qu'entre deux occurrences successives d'une transition montante du
signal de demande de bus, une et une seule transition montante du signal d'allocation de bus a
eu lieu.

La propriété d'alternance s'exprime a l'aide de I'opérateur Once_between_andlast , défini au
chapitre 3 (§ 3.3.5), relatif aux événements définis : t_req;, t_gr; et t_reqj. La description
Lustre de cet opérateur est donnée en Annexe. Le noeud ALTERNATE décrivant la propriété
d'alternance est donné en figure 9.21. Ce noeud retourne la valeur booléenne 1, si et seulement
si, une et une seule transition montante du signal d'allocation du bus : grj (i =0, 1, 2) a lieu,
entre tout intervalle minimal défini par 1'occurrence de deux transitions montantes du signal de
demande de bus : req; (i=0,1,2).

La propriété d'alternance caractérise un comportement de l'arbitre de bus dans son
environnement de fonctionnement. D'une part, le circuit arbitre de bus est intégré dans un
environnement comprenant trois unités de traitement, tel que toute demande de bus est
maintenue tant que l'arbitre ne lui accorde pas le bus. Autrement dit, I'entrée req; de 1'arbitre
est maintenue a 1 tant que sa sortie grj est a 0. D'autre part, la réalisation donnée de 1'arbitre de
bus a une structure pipeline 4 deux étages commandés par deux signaux d'horloges exclusifs et
alternés.

Pour considérer cet environnement, durant la vérification, nous définissons le noeud Lustre
ENVIRONMENT (figure 9.21). Ce noeud comprend a la fois (1) un générateur de séquences et
(2) un reconnaisseur de séquences :

(1) Le générateur permet de générer les signaux d'horloges. La description Lustre de ce
générateur est donnée au paragraphe 9.4.2 .

(2) Le reconnaisseur définit les séquences satisfaisant la propriété d'environnement : “quand
une unité envoie une demande de bus, elle doit continuer d'en faire la demande jusqu'a ce
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que l'arbitre retourne un acquittement”. Cette proprié€té s'exprime a l'aide de I'opérateur
Always_from_to_, défini en chapitre 3 (§ 3.3.5), relatif aux événements définis : req;,
t_req; et t_grj. Le noeud Lustre ALways_FRoM_TO_ (annexe) décrivant cet opérateur est

£%?

alors “asserté” et 1'assertion définit un reconnaisseur de séquences.

L'instantiation des noeuds Lustre ARBITER_IMP (figure 9.4), ALTERNATE €t ENVIRONMENT
dans le programme de vérification vErRIFY (figure 9.20) consiste & connecter leurs machines
associées dans le but de définir la machine de vérification sur laquelle la vérification de la
propriété d'alternance sera réalisée. La vérification consiste a vérifier que l'unique sortie “Flag”
du programme de vérification VERIFY vaut toujours la valeur bool€éenne 1.

node VERIFY (reqg, a: bool) returns (Flag: bool);
var Ck_1, Ck_2 : bool;

let

-- Réalisation de l'arbitre

gr = ARBITER IMP (req, Ck_1, Ck_2);

-- Environnement

(Ck_1, Ck_2) = Pe (req, gr, al);

-- Propriété d'alternance

Flag = ALTERNATE (req[0], gr[0]) and ALTERNATE (req[l], gr([l]) and
ALTERNATE (reql2], gr(2]):

tel.

node ALTERNATE (reg_ i, gr_i: bool) returns ( alter: bool) ;
var t_req i, t_gr_i: bool;
let

-- Transitions montantes de req i et gr_i

t_req i = req_ i -> (req_i and not pre(req_i)):

t_gr_ i =gr i -> (gr_i and not pre(gr_i));

- Propriété d'alternance
alter = ONCE_BETWEEN _AND LAST_ (t_gr_ i, t_req i, t_req_ i) and

ONCE_BETWEEN_AND LAST_ (t_req i, t_gr.i, t_gr_i) ;

tel.

Figure 9.20. Vérification de la propriété d'alternance sur l'arbitre de bus en Lustre
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node ENVIRONMENT (req, gr, a: bool”3) returns (Ck_1, Ck_2: bool);
var P, t_req, t_gr: bool”3;

let

-- Générateur de séquences

(Ck_1, Ck_2) = GEN (a):

-- Reconnaisseur de séquences
P = RECOGNIZER (req, gr);
assert P;

tel.

node GEN (a : bool) returns (Ck_1, Ck_2: bool);

let

Ck_1 = true -> a and not pre (a);
Ck_2 = false -> not (a) and pre (a);
tel.

node RECOGNIZER (req, gr: bool”3) returns (P: bool):
var t_req: bool"3;
let

-- Transitions montantes des req i et gr_i

Il

t_req R_EDGE (req, req):;

t_gr R _EDGE (gr, gr);

-- Propriété d'environnement

P = ALWAYS_FROM TO_ (req, t_req, t_gr);

P = P[0] and P[1l] and P[2];

tel.

node R EDGE (init, a: bool) returns (r_edge: bool);
let

r_edge =‘init -> (a and (not pre (a))):

tel

Figure 9.21. L'environnement de l'arbitre arbitre de bus en Lustre
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9.4.5.b Exemple 2

Dans cet exemple, nous examinons la conformité de la description de la réalisation de l'arbitre
de bus, donnée au paragraphe 9.1.4 (figure 9.4), vis-a-vis de sa spécification donnée au
paragraphe 9.2.4 (figure 9.10). Cette vérification est réalisée sous l'environnement de
fonctionnement de l'arbitre. La description Lustre de cet environnement a ét€ donnée en
figure 9.21.

La spécification considérée de l'arbitre de bus n'a pas d'horloge explicite, alors que la
réalisation a une architecture pipeline commandée par deux horloges exclusives et alternées. La
comparaison des flots de sortie des deux machines associées a la spécification et a la réalisation
nécessite une synchronisation de la machine spécification par rapport aux horloges de la
réalisation. Cette synchronisation est réalisée a l'aide de l'opérateur de synchronisation par
rapport a I'horloge CK_1 qui rythme les entrées de la réalisation. Du fait que les sorties de la
réalisation sont cadencées sur 1'horloge CK_2, la comparaison entre les flots de sortie des
machines associées a la réalisation et i la spécification synchronisée est réalisée a des instants
définis par cette horloge. Le programme de vérification est obtenu par instantiation des noeuds
Lustre 2aRBITER 1MP (figure 9.4), ARBITER_SPEC (figure 9.10) et ENVIRONMENT (figure 9.21),
dans le programme vERIFY donné en figure 9.20. Ce programme Lustre dénote la machine de
vérification sur laquelle la vérification de conformité sera réalisée.

node VERIFY (a: bool; reqg: bool”~3) returns (Flag: bool):
var criterion, Ck_1, Ck_2: bool; var ss_gr, s_gr, r_gr: bool”3;
let

-- Réalisation et spécification de l'arbitre

r _gr = ARBITER IMP (req, Ck_1, Ck_2);

s_gr = ARBITER_SPEC (req);
-- Spécification synchronisée

ss_gr = SYNC (s_gr, (true -> Ck_1));

-- Environnement

(Ck_1, Ck_2) = ENVIRONMENT (req, gr, a);
-- Critére d'observation
criterion = false -> pre (Ck_2);

—-- Comparaison

Flag = not.(criterion) or COMP (3, ss_gr, r_gr);

tel.

Figure 9.22 La vérification de conformité de l'arbitre de bus en Lustre.



Chapitre 9. Un cadre unifié pour la description et la vérification fonctionnelle des SMSS 115

9.5 Conclusion

Nous avons montré dans ce chapitre que le langage Lustre permet de décrire les SMSS aux
différents niveaux de conception (de la spécification a la réalisation), de spécifier les propriétés
de siireté complexes relatives aux comportements des SMSS et de décrire leurs environnements
de fonctionnement. Nous avons ensuite montré que le langage Lustre permet de décrire un
programme de vérification avec une seule sortie Flag, pour résoudre les deux problémes de
vérification de propriétés et de conformité. Ce programme dénote la machine de vérification que
nous avons définie dans la deuxi¢me partie de ce document. Sur cette machine, la vérification
sera réalisée par l'outil de preuve Lesar qui sera présenté au chapitre suivant. Lesar évalue la
formule “Flag =1 sur le modéle de machines d'états finis associé au programme de vérification
en utilisant deux stratégies d'exploration du graphe d'états de la machine de vérification.
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Chapitre 10

L'outil de vérification Lesar

L'outil de vérification Lesar [Glo 89, Rat 92] permet de vérifier que l'unique sortie de la
machine d'états finis associée & un programme Lustre est toujours vraie. Dans cet outil, deux
stratégies de vérification ont été implémentées correspondant & deux méthodes d'exploration du
graphe d'états de la machine. Dans les deux stratégies, I'exploration du graphe est réalisée sans
le construire (exploration “a la volée™).

Dans ce chapitre, nous explicitons d'abord la méthode d'identification de la machine d'états
finis associ€e & un programme Lustre opérant sur des flots booléens. Ensuite, les méthodes
utilisées par l'outil Lesar pour explorer le graphe d'états de la machine associée au programme
Lustre sont étudiées.

10.1 Obtention de la machine d'états finis

Apres la phase de vérification statique d'un programme Lustre : analyse syntaxique,
vérification de types, vérification d'inter-blocages et calcul d'horloge, le programme est traduit
dans un format intermédiaire EC (de 1'anglais, Expanded Code). L'obtention du modéle
d'exécution associ€ a un programme Lustre s'effectue a partir du programme réécrit au format
EC. Ces tiches sont réalisées par le compilateur Lustre [Pla 88, Ray 91]. L'obtention du
modele de machine d'états finis, est fondée sur une phase de normalisation et une phase
d'identification. Ces deux phases sont décrites dans ce qui suit.
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10.1.1 Normalisation du programme

La normalisation d'un programme Lustre réécrit au format EC [Ray 91] consiste en une

transformation syntaxique de ce programme. Le but de cette opération est de remplacer les

opérateurs temporels : “pre”, “—”, “when” et “current”, par des constructions syntaxiques

classiques. Cette transformation uniformise la notion de mémoire avec l'introduction de deux

opérateurs binaires : last et init. L'introduction de l'opérateur last définit I'implémentation des
»

opérateurs “pre”, “when” et “current” et celle de 1'opérateur init définit 1'implémentation de
l'opérateur d'initialisation “—”. Aprés la normalisation, le programme Lustre peut €tre

représenté par un nouveau réseau d'opérateurs.

Pour illustrer la normalisation de programmes, considérons le noeud Lustre (figure 10.1)
décrivant un détecteur de fronts. Le nouveau programme obtenu aprés normalisation, est
représenté par le réseau d'opérateurs de la figure 10.2.

node EDGE_DETECT (e, Ck: bool) returns (s: bool):;
var vl, v2: bool;
let
vl = current (e when true -> Ck);
v2 = false -> pre (vl);
s = e and (not v2);
tel.

Figure 10.1. Le programme Lustre décrivant un détecteur de fronts

init (true)

last

last

Figure 10.2. Un réseau d'opérateurs normalisé
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10.1.2 Identification du modéle

Le parcours du réseau d'opérateurs du programme normalisé permet d'obtenir la machine
d'états finis associ€e au programme. En effet, ce parcours du réseau permet d'extraire les
variables d'états de la machine et les variables d'entrée. Les variables d'état sont toutes les
expressions du type : init (E) et last (E), ol E est une expression booléenne. Par exemple, dans
le réseau de la figure 10.2, init (true), et last (v1) sont des variables d'états.

La machine d'états finis M = (Q, E, S, 3, A, qp) dénotée par un programme Lustre est
identifiée de la fagon suivante :

* Q est I'ensemble des états de la machine, ot chaque état est défini par une configuration
possible des variables d'état du programme ;

* E est I'ensemble des entrées ;
* S est I'ensemble des sorties ;

* d est la fonction de transition, définie sur chaque variable d'état par l'expression
booléenne se trouvant en paramétres des opérateurs init et last ;

* A est la fonction de sortie, définie sur chaque sortie par I'expression booléenne évaluant
cette sortie ;

* g est I'état initial correspondant a la configuration initiale des variables d'état défini par
les opérateurs init.

Lorsqu'un programme Lustre contient des assertions, la machine associée i ce programme se
distingue par une fonction d'assertion c. Cette fonction correspond a l'expression booléenne
“assertée”. La fonction d'assertion o, est définie de I'ensemble E x Q dans {0, 1}.

10.2 Méthodes d'exploration de la machine de vérification

Rappeloné d'abord que pour résoudre les deux problémes de vérification de conformité et de
vérification de propri€tés, nous définissons un programme Lustre avec une seule sortie Flag.
Ce programme de vérification dénote une machine de vérification M, = (Q,E, S, 8, A, qp).
Sur la machine M, la vérification sera réalisée par l'outil de preuve Lesar en évaluant la formule
“Flag = 1” sur la machine M,,. Lesar utilise deux stratégies d'exploration du graphe d'états : la

méthode énumérative [Glo 89] et la méthode symbolique en arriére [Rat 92].
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Dans cette section, nous décrivons les deux méthodes de parcours d'un graphe d'états utilisées
par l'outil Lesar. Ensuite, nous donnons un ensemble de résultats expérimentaux.

10.2.1 La méthode énumérative

Le parcours du graphe avec cette méthode [Glo 89] revient & simuler le comportement des
variables d'état de la machine de vérification en énumérant toutes les entrées possibles. A
chaque état, en disposant des entrées et de la valeur courante des variables d'état , il est facile de
déterminer I'ensemble des valeurs futures des variables d'état, c'est a dire les états successeurs
de 1'état courant. Si On identifie » variables d'état, Lesar aura a parcourir au plus 21 états.

Toutes les variables d'état étant initialisées (les opérateurs temporels pre et current doivent étre
initialisés), Lesar dispose d'un état initial défini par les opérateurs init du programme normalisé
pour commencer son parcours. Chaque état est repéré par un n-uplet de variables d'état. A
partir de I'état initial qg, on étudie toutes les transitions possibles en faisant varier les entrées.
On obtient alors I'ensemble des états accessibles & partir de 1'état initial. Sur ces transitions, on
vérifie que la sortie Flag est vraie. Le processus est alors itéré pour chaque état successeur
(parcours en profondeur d'abord). Si le programme de vérification contient des assertions, la
machine de vérification associée au programme se distingue par sa fonction d'assertion o. La
sortie Flag doit étre vérifiée pour toute transition ou la fonction d'assertion retourne la valeur
booléenne 1. Si la fonction o retourne la valeur booléenne 0, tous les états successeurs de 1'état
courant sont considérés comme des états non accessibles. Dans le cas ol I'assertion est non
causale, c'est-a-dire qu'il n'existe aucune variable d'entrée telle que la fonction o retourne 1, la

vérification est arrétée en signalant que 1'assertion du programme est non causale.

Lesar tient 2 jour une table d'états ol il note les états visités et les états accessibles mais non
visités. Le parcours est terminé lorsque tous les états accessibles ont été visité€s. Le nombre
d'états étant fini, I'énumération prend un temps fini. Il faut noter que Lesar ne construit pas le
graphe de la machine en entier mais il garde uniquement en mémoire les €tats visités et les €tats
A visiter. La génération et la vérification de la machine d'états finis sont réalisées
simultanément, d'ol son nom de vérification “a la volée”. En général, Lesar parcourt moins de
21 états car tous les états accessibles ne sont pas forcément atteints a partir de I'état initial.

L'algorithme énumératif de vérification “a la volée” est donné dans la figure 10.3.

Avec la méthode énumérative le probléme de 1'explosion du modele se pose. En effet, cette
méthode consiste 2 énumérer 1'ensemble des états accessibles de la machine de vérification. De
plus, dans le cas ol les assertions sont non causales la vérification est interrompue des que la
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non causalité de l'assertion est détectée. Pour résoudre ces problémes, une approche
symbolique a ét€ implanté. Celle-ci fera I'objet du prochain paragraphe.

e V = états visités
* A = états accessibles
* My/q = (@, E, S, 8, A, gp) = machine de vérification, ol aest la
fonction d'assertion
debut
v = g
A = {qp}!
tant que A # g faire
debut

Soit g €A

V=vu {q}

A =3 \{q}

si 3 e € E | a(e,q) =1
alors retourner (assertion non causale)
sinon faire pour tout e de E
si Flag = A(e, @ = 0 et o(e,q) =1
alors retourner (SMSS incorrect)
sinon si a(e,q) =1
alors A =A u{8(q)}\v
fin

retourner (SMSS correct)

fin

Figure 10.1. Algorithme énumératif de vérification “a la volée”
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10.2.2 La méthode symbolique ‘“en arriére”

Le vérificateur symbolique [Rat 92] est inspiré d'un algorithme de génération de modele
minimal de machine d'états finis [BFH 92]. Le principe de l‘algorithme consiste a distinguer
deux états, si et seulement si, le calcul des sorties ou des successeurs le nécessite ; d'ou son
nom “algorithme dirigé par la demande”. L'élément de base est une classe d'états caractérisée
par une fonction booléenne. Au début, tous les états sont considérés équivalents. Au cours de
la génération du graphe d'états, on est amené a diviser une classe si elle contient des €tats pour
lesquels le calcul des sorties ou des successeurs different. Lorsque toutes les classes d'états
accessibles depuis 1'état initial deviennent stables, c'est-a-dire tous les états de chaque classe
sont équivalents, le graphe d'états minimal est généré.

L'application de l'algorithme de génération du graphe d'état minimal au cas du programme de
vérification avec une seule sortie Flag consiste a calculer les états de la machine associ€e au
programme de vérification, A partir desquels il est possible d'atteindre la classe d'états
caractérisée par “Flag = 0”. La méthode de vérification est alors décomposée en deux phases :

(1) élimination des états caractérisés par “Flag = 0”, puis au fur et 2 mesure élimination de
leurs états prédécesseurs et,

(2) vérification que 1'état initial n'a pas été €liminé.

Outre I'avantage d'opérer sur des classes d'états, la méthode en arri¢re permet de résoudre le
probléme des assertions non causales. En effet, un parcours en arri¢re permet d'éliminer les
états qui meénent vers des états pour lesquels il n'existe aucune valeur d'entrée telle que la
fonction d'assertion retourne la valeur vraie puis, au fur et 2 mesure leurs états prédécesseurs
seront aussi €liminés. Ceci correspond a éliminer tous les états de transition du reconnaisseur
de séquences menant uniquement vers son état puits (chapitre 6, § 6.2.1 et chapitre 9, § 9.4.1).

Le choix effectué pour I'implémentation de la méthode en arri¢re pour la représentation et la
manipulation des fonctions booléennes caractérisant les classes d'états est la technique des
graphes de décision binaires, ou BDDs (de 1'anglais, Binary Decision Diagrams) [Ake 78,
Bry 86]. Plus de détails sur la technique de 1'implémentation de la méthode se trouvent dans
[Rat 92].
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10.2.3 Résultats expérimentaux

Nous donnons dans ce paragraphe les résultats expérimentaux que nous avons obtenus avec les
deux stratégies de vérification implémentées dans l'outil Lesar : la méthode énumérative
(Lesar 1) et la méthode symbolique en arriére (Lesar 2). Les tables 10.1 et 10.2 donnent le
nombre d'états accessibles de la machine de vérification (donné par Lesar 1) et le temps CPU
de vérification sur un SUN 4.

La table 10.1 illustre les résultats de la vérification de propriétés sur différents SMSS. Ces
SMSS sont un module de synchronisation (Sync), un circuit & tolérance de pannes (Voteur),
l'arbitre de bus présenté en chapitre 9 (§ 9.1.4), le circuit MinMax (chapitre 9, § 9.1.2) et une
carte d'interface de bus congu chez BULL [LJ 90] sur laquelle nous avons vérifié différentes
propriétés (CLM1 a CLM7).

La table 10.2 donne les résultats obtenus pour la vérification de conformité de réalisations de

circuits vis-a-vis de leurs spécifications fonctionnelles complétes. Ces circuits sont un
vérificateur de code BCD [TP 90], un démodulateur, des compteurs, le circuit MinMax [BT 90]

et l'arbitre de bus (chapitre 9, § 9.1.4).
Lesar 1 Lesar 2
(temps CPU) (temps CPU)

états accessibles

Sync 202 1,4s 11s
Voteur 430 9s 25s
Arbitre 3200 59s 2mn
MinMax2 5360 72s 17s
CLM1 143 390 78mn 55s
CLM2 143 390 100mn 3mn_46s
CLM3 159 477 100mn spaceout*

185 294 122mn 3mn_15s

185 294 128mn spaceout

239 798 133mn spaceout
55s

Table 10.1. Vérification de propriétés

* spaceout : supérieur a 10 Mbytes
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(temps CPU)

2s

Démodulateur 1,7s

Compt4 2mn 49s
Arbitre 4,3s
MinMax2 40s

Compt8 | 8mn

Table 10.2. Vérification de conformité
10.2.4 Discussion

Ces résultats expérimentaux montrent que les deux méthodes sont complémentaires. D'une
part, la vérification d'une propriété temporelle sur la carte CLM (CLM7) est réalisée en 267
minutes par Lesar “énumératif”, alors que la méme vérification est réalisée en 55 secondes par
Lesar “symbolique”. D'autre part, la vérification des compteurs (Compt4 et Compt8) est
réalisée plus rapidement par Lesar “énumératif”” que par Lesar “symbolique”. Le plus souvent,
la méthode symbolique est performante. En effet, la complexité de la représentation de la
fonction caractéristique d'une classe d'états avec les BDDs ne dépend pas du nombre d'états.
Un simple BDD peut représenter une classe contenant beaucoup d'états. Dans d'autres cas,
lorsqu'un BDD complexe représente une classe avec peu d'états, la méthode énumérative est
alors plus performante, c'est le cas des compteurs. Méme si la méthode énumérative est linéaire
par rapport au nombre d'états et de transitions, cette méthode est cofiteuse en temps [SF 86].
Inversement, la méthode symbolique est cofiteuse en espace mémoire. En effet, comme il a été
mentionné dans [Cou 92, Rat 92] les opérateurs sur les BDDs générent souvent beaucoup de
résultats intermédiaires qui sont consommateurs de mémoire. Toutefois, il faut indiquer que les
résultats expérimentaux sont obtenus avec 10 Mbytes de mémoire. Ce qui est peu
comparativement au nombre de Mbytes utilisé par d'autres systémes de vérification. Signalons
enfin, que pour obtenir un compromis temps / mémoire, une approche hybride a été proposé
dans [Rat 92] fondée sur une interprétation différente des BDD:s.
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10.3 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre les deux méthodes utilisées par l'outil de preuve Lesar
pour réaliser la vérification sur le mod¢le de machine d'états finis associée au programme
Lustre de vérification. Nous avons ensuite montré sur un ensemble de résultats expérimentaux
que ces deux méthodes sont complémentaires. Le résultat de la vérification élaboré par 1'outil
Lesar est binaire : soit le SMSS vérifie sa spécification, soit il ne la vérifie pas. En plus de sa
réponse binaire, Lesar fournit un chemin de 1'état initial vers un état ot Flag vaut la valeur
booléenne 0. Nous montrerons dans le chapitre 11 qu'un tel chemin nous permet de réaliser un
diagnostic. Dans ce chapitre 11, nous abordons d'une maniére générale le probléme du
diagnostic des erreurs de conception des SMSS.
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Chapitre 11

Diagnostic

Nous avons vu au chapitre précédent que 1'outil de vérification Lesar permet de démontrer
qu'une description d'un systéme matériel satisfait sa spécification. Le résultat fourni par 1'outil
Lesar pour toute vérification est binaire : le systéme matériel satisfait ou ne satisfait pas sa
spécification. Lorsque le SMSS ne satisfait pas sa spécification, Lesar démontre seulement
I'existence d'une erreur. Un concepteur utilisant un tel outil de vérification, souhaite de plus
connaitre la cause de telles erreurs. Une aide 2 la localisation de ces erreurs sera utile.

D'un point de vue pratique, les méthodes choisies pour le diagnostic doivent étre facilement
utilisables et trés proches des méthodes qu'un concepteur a l'habitude d'utiliser. De plus, il est
souhaitable que ces méthodes soient définies dans le méme environnement que celui qui est
utilisé pour la description et la vérification des SMSS. Dans ce contexte, nous présentons ici
trois méthodes, fondées sur le langage Lustre et 1'outil de vérification Lesar, permettant la
réalisation d'un diagnostic :

* I'exécution du programme de vérification,
* I'utilisation des assertions du langage Lustre,

» I'utilisation d'un analyseur logique virtuel.
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11.1 Exécution du programme de vérification

En plus de sa réponse binaire, l'outil de vérification Lesar fournit un chemin de I'état initial vers
un état ou la sortie Flag de la machine d'observation vaut la valeur booléenne 0. Ce chemin
appelé séquence d'erreur est constitué d'une suite de valeurs des variables d'entrée et des
variables d'état. La version énumérative de Lesar arréte son parcours de graphe d'états associée
3 la machine d'observation dés que la sortie Flag est fausse sur une transition. Le chemin,
partant de I'état initial, menant a cet état est donné (figure 11.1a). Dans la version symbolique,
Lesar arréte le processus de vérification lorsque 1'état initial de la machine de vérification est
contenu dans la classe d'états ou la sortie Flag est fausse ou dans les états prédécesseurs de
cette classe. A partir de I'état initial, une séquence d'erreur de longueur minimale est générée
progressivement (figure 11.1b). Signalons toutefois que la génération de cette séquence est
possible grice a la mémorisation de toutes les fonctions caractéristiques des classes d'états
prédécesseurs de la classe ol la sortie Flag est fausse.

Cette séquence d'erreur fournie par l'outil Lesar permet de réaliser un diagnostic en deux
étapes, comme suit :

« (1) sélection de toutes les variables susceptibles d'étre a l'origine de l'erreur dans la
description ou la spécification du SMSS, puis spécification de celles-ci comme des
variables de sortie dans le programme de vérification,

* (2) exécution du programme de vérification sur la séquence d'erreur a l'aide du
compilateur du langage Lustre.

La comparaison des résultats obtenus avec le comportement attendu de I'ensemble des variables
sélectionnées permet d'aider a localiser la source de l'erreur. La localisation de I'erreur est
facilitée par une interface permettant la visualisation des sorties retournées par le programme de
vérification, durant son exécution, sous forme d'un chronogramme.

Figure 11.1a. Séquence d'erreur fournie par Lesar “énumératif”
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*Q1U Q3 : est I'ensemble de tous les états possibles de la machine
' de vérification

Figure 11.1b. Construction de la séquence d'erreur par Lesar “symbolique”

11.2 Technique des assertions

Au moyen d'une assertion, on peut spécifier un comportement restreint de 1'environnement.
Ceci permet de définir des sous-ensembles de (E x S)*, ou E et S sont respectivement les
ensembles d'entrée et de sortie du SMSS. A chaque sous-ensemble, les blocs fonctionnels
correspondants sont activés. En particulier, pour les SMSS ayant une partie contrdle et une
partie opérative distinctes, cette technique permet la localisation de l'erreur dans le bloc
responsable de la partie opérative.

Exemple. Pour illustrer l'utilisation de cette technique, nous donnons dans la figure 11.2 une
réalisation possible du processeur du signal MinMax présenté en chapitre 9 (§ 9.1.2).
Rappelons que ce processeur regoit en entrée des données “In” ainsi que trois signaux de
contrle : Reset, Enable et Clear. Il fournit en sortie des données “Out” dépendant des entrées et
des signaux de contrdle. La réalisation que nous donnons du MinMax a une structure pipeline a
deux étages commandés par deux horloges : Ck_1 et Ck_2.

La restriction des signaux de contrle : Reset, Enable et Clear au langage (0 1 0)* permet
d'inactiver le module lasr_value. Lorsque cette restriction est définie sur le langage
((1 +0) 00)" le module mean_value est inactivé. Cette restriction a ces langages des signaux de
controle est définie au moyen des assertions comme suit :

’ o E 3
* assert (not Reset and Enable and not Clear) spécifie le langage (010) et,

* assert (not Enable and not Clear) spécifie le langage ((1 +0)00)*

Lors de la vérification, le calcul des sorties ne tient pas compte du module inactivé. Ceci peut
permettre de localiser une erreur sur un module. Les figures 11.3a et 11.3b illustrent
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l'utilisation de cette technique sur I'exemple du MinMax. Notons que cette technique nous a
permis de localiser une erreur dans un module comparateur “COMP_max’.

bfp| COMPmax
a

In '+’ COMP-min
—x

CONTROL

Figure 11.2. Une réalisation du processeur MinMax

y v y
M Mean-Value Last-Value Mun-Value/
é////, | 7,

! [

4 /4

Figure 11.3a. Figure 11.3b.

Figure 11.3. Utilisation de la technique des assertions pour le diagnostic du MinMax
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11.3 Un analyseur logique virtuel

Cette méthode est inspirée d'une des méthodes utilisée par les concepteurs de systémes
matériels pour I'identification et la localisation des erreurs de conception [ZL 79]. Il s'agit de
I'utilisation d'un analyseur logique permettant la visualisation des signaux du systéme matériel
sous forme de traces. Un tel analyseur permet au concepteur de suivre I'€volution du systéme
de maniére & détecter les anomalies de fonctionnement.

La méthode de diagnostic que nous proposons ici consiste a vérifier exhaustivement sur la
description du systéme matériel des propriétés temporelles de maniére a localiser la source
d'erreur. Le choix des propriétés temporelles est réalisé par le concepteur. En effet, le type de
comportement a vérifier aidant & déterminer 'origine de 1'anomalie nécessitera une intervention
humaine. La spécification des propriétés a vérifier est facilitée par l'utilisation d'une
bibliothéque d'opérateurs temporels donnée en annexe. Rappelons qu'une propriété temporelle
s'exprime a l'aide de paramétres temporelles d'intervalle d'observation, de contexte et de
réaction (chapitre 3).

En cas d'échec de la vérification d'une propriété choisie pour le diagnostic, on passe a la
deuxiéme €tape qui consiste a faire varier les parametres temporels de la propriété. Par exemple,
la variation de l'intervalle d'observation peut permettre de déterminer l'intervalle temporel dans
lequel le comportement du circuit ne vérifie pas la propriété. Ceci peut aider a localiser le bloc
fonctionnel du SMSS responsable de 1'anomalie. A chaque étape, 'exécution du programme de
vérification sur la séquence d'erreur se fera a I'aide du compilateur Lustre. Une interface permet
la visualisation des traces d'exécution. Ce fonctionnement correspond a celui de 'analyseur
logique classique.

11.4 Conclusion

Nous avons proposé, dans ce chapitre, des méthodes visant a aider le concepteur a réaliser un
diagnostic d'une erreur détectée lors de la vérification dun SMSS. Ces méthodes sont définies
dans le méme environnement de description et de vérifications des SMSS. Elles sont fondées
sur le langage Lustre et sur l'outil de vérification associ€ Lesar. Ces méthodes offrent seulement
une assistance a la localisation des erreurs de conception. Une intervention humaine reste le
facteur déterminant permettant une localisation précise de 1'anomalie. L'idéal serait un outil de
preuve permettant de démontrer et de localiser I'erreur. Une premiére amélioration envisageable
serait de déterminer le chemin physique associ€ a la séquence d'erreur. En effet, le mode¢le sur
lequel s'effectue la vérification est déterminé a partir du programme réécrit au format EC qui
perd la dénomination des variables du programme source.
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Conclusion et perspectives

L'approche de vérification fonctionnelle des systeémes matériels séquentiels synchrones que
nous avons développée dans ce document permet I'expression et la résolution des problémes de
vérification qu'un concepteur a a affronter d'une maniére simple. Cette approche est fondée sur
la vérification d'une formule sur un modéle de machine d'états finis, dans laquelle la
description d'un syst¢éme matériel & un niveau d'abstraction donné, sa spécification et son
environnement ont pour mode¢le une machine d'états finis. L'expression du probléeme de
vérification se raméne a définir une machine d'observation ayant une unique sortie. Il s'agira
alors de vérifier que cette machine d'observation génére le langage 1*.

Nous avons ensuite présenté 'application du langage Lustre et de son outil de vérification
associé Lesar développés initialement pour la programmation et la vérification des systémes
réactifs. Nous avons montré que le langage Lustre permet de décrire le programme de
vérification dénotant la machine d'observation sur laquelle la vérification sera réalisée par 1'outil
de preuve Lesar. Lesar utilise deux stratégies de vérification pour explorer le graphe d'états
d'une machine : une méthode énumérative et une méthode symbolique. Nous avons montré que
ces deux méthodes sont complémentaires. En effet, méme si la méthode énumérative est
coiiteuse en temps, la vérification avec la méthode symbolique peut ne pas aboutir du fait
qu'elle est coliteuse en espace mémoire. Notons ici que l'obtention du résultat d'une
vérification pour un concepteur est importante, méme si celle-ci est coliteuse en temps.

Cette étude nous a permis de mettre en relief un réel environnement de vérification fonctionnelle
des systemes matériels séquentiels synchrones pouvant étre intégré dans une chaine de CAO
(figure 12). Dans cet environnement, le langage de description des syst¢mes matériels (aux
différents niveaux de conception) et de spécification des fonctionnalités & vérifier sera un
langage du type Lustre ayant une sémantique formelle en termes de machine d'états finis. Dans
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le but de faciliter la tiche de description du concepteur, il serait intéressant que le langage utilisé
pour la description et la vérification des systémes matériels ait une notion de décomposition
hiérarchique permettant la définition d'une bibliothéque de systémes et d'opérateur temporels de
base. Tout probléme de vérification se raméne ici a définir un programme de vérification ayant
une unique sortie. Ce programme dénote une machine d'états finis d'observation sur laquelle la
vérification sera réalisée. Cette vérification consistera a explorer le graphe d'états de la machine
d'observation et 2 vérifier que la machine génére le langage 1* sur son unique sortie. Plusieurs
stratégies d'exploration d'un graphe d'états peuvent alors €tre intégrées dans un méme outil :
énumérative [Glo 89, Hol 89], pseudo-énumérative [Rat 92], symbolique en avant [Cou 91,
BCM 90, GDN 90], symbolique en arriére [Rat 92]. Pour toute vérification, on pourra lancer
en parallele les différentes options : la premiére stratégie donnant le résultat arrétera le processus
de vérification. Le probléeme du diagnostic sera aussi pris en compte dans l'environnement de
vérification. En effet, un concepteur souhaite, en plus de la démonstration de I'existence d'une
erreur, une aide 2 la localisation de la source d'erreur. Les différentes méthodes et améliorations
que nous avons présentées et discutées au chapitre 11 pourront étre intégrées dans ce cadre de
vérification. ’

Les concepteurs de systémes matériels sont habitués a spécifier le fonctionnement de leurs
systémes par un ensemble de chronogrammes. De ce fait, il serait intéressant d'intégrer &
l'environnement de vérification un outil permettant des spécifications sous forme de
chronogrammes. Dans ce but, nous avons proposé dans [BT 92, Lau 90], une méthode
permettant le passage systématique d'un chronogramme vers une propriété temporelle. Notons
ici que des travaux ont été menés dans ce sens aux laboratoires Fujitsu [Fuj 90] ainsi qu'au
centre de recherche BULL [AL 91].

Finalement, il serait intéressant d'appliquer 1'approche que nous avons développé dans cet
ouvrage 2 un environnement VHDL, du fait que le langage VHDL [VHDL 87] est actuellement
considéré comme une norme industrielle. Ce langage a ét€ congu pour la description et la
simulation des systémes matériels. Mais, il est difficile de lier I'ensemble du langage VHDL a
un modéle qu'on peut manipuler formellement. Toutefois, des sous-ensembles VHDL
permettant des manipulations formelles (ayant une sémantique en termes de machines d'états
finis) ont été définis par différentes équipes de recherches [BPS 92, DBJ 92]. Notons ici
qu'une étude réalisée dans notre équipe de recherche avec la collaboration du centre de
recherche de BULL [CE 91] a permis de définir une méthodologie de preuve de propriétés dans
un environnement VHDL.
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Evénements définis

node RISING_EDGE (Init, A: bool) returns (Rising_edge: bool);
let

Rising_edge = Init -> A and pre (not A));
tel.

node FALLING_EDGE (fnit, A: bool) returns (Falling_edge: bool);
let

Falling _edge = Init -> not (A) and pre (A));
tel. |

node CYCLIC SIGNAL N/M (static n: int; static m: int; a: bool)
returns (Cyclic signal _n/m: bool):

var B: bool”n, C: bool”m;

let
B = false -> pre (a) | false"n-1 -> pre B[0 .. n-2];
C = false -> pre (B[n-1]) | false™n-1 -> pre C[0 .. m-2];

Cyclic signal_n/m = COMP (n, B, true”n) and COMP (m, C, false™m);
tel.

node COMP (static n:int; A, B: bool”n) returns (Flag: bool);
let
Flag = with (n = 1) then (A[0] = B[0])
else CoMP (n/2, A[O ..(n/2)-1], B[O ..(n/2)-1]) and
CoMP (n+1/2, A[n/2 ..n-1], B[n/2 ..n-1]):

tel.
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Intervalles d'observation

node AFTER (A: bool) returns (After: bool);
let V

After = A -> A or pre (After)):;
tel.

node BEFORE (A: bool) returns (Before: bool);
let

Before = not (After (A4));
tel.

node FROM TO_ (A, B: bool) returns (From to: bool);
var Interval: bool;
let

Interval = if A then true

else if B then false
else (false -> pre interval);
From to_ = AFTER (RISING EDGE (false, Interval)) and
BEFORE (FALLING_EDGE (false, Interval));

tel.
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Réactions de base

node ONCE_SINCE_ (A, B: bool) returns (Once_since: bool);
let
Once_since = if B then A
else (A or pre (Once_since));

tel.

node ONLYONCE SINCE_ (A, B: bool) returns (Onlyonce_since: bool);
let
Onlyonce_since = if B then A
else (A and (false -> not pre (Onlyonce_since)) or
((not A) and (true -> pre (Onlyonce_since));

tel.

node ALWAYS_SINCE (A, B: bool) returns (Always_since: bool);
let

Always_since = not (ONCE_SINCE (not (&), B));
tel.

node NEVER SINCE_ (A, B: bool) returns (Never_since: bool);
let

Never_ since = ALWAYS_ SINCE_ (not (&), B) ;
tel.
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Opérateurs temporels de base

node ALWAYS (A: bool) returns (Always: bool);
let

Always = A -> A and pre (Always);
tel.

node NEVER (A: bool) returns (Never: bool);
let

Never = ALWAYS (not A):;
tel.

node ONCE_FROM_TO_ (C, A, B: bool) returns (Once from to: bool);
let |

Once_from to = not (B) or ONCE_SINCE_ (C, A);
tel.

node ALWAYS_FROM TO_ (C, A, B: bool) returns (Always_from to: bool);
let

Always_from to = not (B) or ALWAYS SINCE_ (C, A);
tel.

node NEVER_FROM TO_ (C, A, B: bool) returns (Never_ from to: bool):
let

Never_ from to = ALWAYS FROM TO_ (not C, A, B):
tel.

node ONCE_BETWEEN_ANDLAST _(C, A: bool) returns
(Once_between_andlast: bool):;
let

Once_between_andlast = not (A) or ONCE_SINCE  (C, (True -> pre(A))):;

tel.
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Opérateurs temporels de base

node ONLYONCE_FROM TO_ (C, A, B: bool) returns
(Onlyonce_ from to: bool):
let '
Onlyonce_from to = not (B) or ONLY ONCE_SINCE (C, A);
tel.

node NEVER BEFORE _ (C, A: bool) returns (Never_before: bool);
let
Never_before = not (BEFORE (A)) or NEVER (C);

tel.







Résumé de theése : La validation fonctionnelle d'un systéme matériel consiste & vérifier le
systéme vis-a-vis de son fonctionnement attendu. Il existe deux fagons de spécifier ce
fonctionnement attendu. D'une part, la spécification peut &tre donnée sous forme d'une
description fonctionnelle compléte. D'autre part, l'expression de cette spécification peut étre
donnée sous forme d'un ensemble de propriétés temporelles critiques. Ces deux fagons de
spécifier les systmes matériels ont donné lieu  deux problémes de vérification. Notre domaine
d'étude concerne les systémes matériels numériques séquentiels synchrones. Ce document
développe une approche de vérification unifiée, fondée sur le modéle de machines d'états finis,
pour résoudre les deux problemes de vérification sur ces systémes. Dans cette approche, tout
probléme de vérification se raméne & définir une machine d'états finis sur laquelle la vérification
sera réalisée. L'application du langage Lustre et de I'outil de vérification Lesar associé a €té
étudiée dans le but de valider cette approche. Dans cette application, la résolution des deux
problemes de vérification se raméne & définir un programme Lustre ayant une seule sortie. La
vérification consiste 2 vérifier que cette sortie est la constante booléenne 1. Cette vérification est
réalisée automatiquement par l'outil de vérification Lesar.

Mots-clés : systémes matériels numériques séquentiels synchrones, machines d'€tats finis,
vérification fonctionnelle, propriétés temporelles, environnement d'un systeme
matériel, langage de description du matériel, outil de vérification, diagnostic.

Abstract: The functional verification of hardware design consists in checking that a given
system operates as specified. There are mainly two kinds of high level specifications used in
hardware design: (1) a complete specification given by a high abstraction level and (2) a partial
high level specification made up of a set of properties that the system must satisfy. These two
different kinds of hardware specifications give rise to two different verification problems. This
thesis presents a unified framework to handle the two verification problems on synchronous
sequential digital hardware .systems. Each verification problem comes down to defining a
verification machine with a single output Flag and to verifying that Flag is always true. The
application of the langage Lustre and the verification tool Lesar is studied. Whithin this
application, the designers can face their verification problems by defining a Lustre program
with a single output flow. The verification comes down to checking that this output flow is the
constant true. This verification is automatically performed by the verification tool Lesar.

Keywords: synchronous sequential digital hardware systems, finite state machines, functional
verification, temporal properties, hardware system environment, hardware description langage,
verification tool, diagnosis.
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