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ésumé : Nous nous intéressons aux approࢥes formelles pour le développement de
systèmes réactifs critiques. Le langage synࢥrone Lustre pour la spéciॹcation de tels
systèmes a subit des évolutions majeurs au cours des dernières années en intégrant
dans sa sémantique à base ॺots de données synࢥrones des constructions de plus haut-
niveau appelées automates de modes (dans le langage Scade 6). Ceux-ci meࢦent en œuvre
l’activation de modes de calculs en fonction des états et des transitions de l’automate,
et reposent pour cela sur la sémantique des horloges du langage Lustre. En particulier,
nous étudiions la prise en compte des horloges et des automates de modes dans l’outil
de génération de tests GATeL dédié à l’origine au langage Lustre mono-horloge (ॺots
de données purs). GATeL génère automatiquement des séquences de tests pour un
modèle à partir d’un objectif de test décrit en Lustre à travers une exploration en arrière
des dépendances entre ॺots et selon des teࢥniques de résolution de contraintes. Nous
présentons ces diॸérents domaines et la mise en œuvre des modiॹcations apportées
à l’outil pour prendre en compte les automates de modes. Enॹn, nous déॹnissons des
critères de couverture structurelle pour les automates de modes et montrons alors
comment, en les traduisant de manière automatique sous forme d’objectifs de tests,
GATeL permet de générer des séquences couvrant ces critères.

Mots-lés systèmes réactifs synࢥrones, automates de modes, génération automatique
de tests, programmation logique contrainte

Astrat : Lustre is a synࢥronous dataॺow-oriented language for the speciॹcation of
reactive systems. Since its deॹnition, it has been extended to support mode automata,
a formalism in whiࢥ computation modes are activated according to an extended state-
maࢥine. e semantics of mode-automata is heavily based on an appropriate use of
the cloࢤ sampling features of Lustre. We present the modiॹcations made in GATeL, an
automatic test sequences generator originally designed for a mono-rate subset of Lustre.
GATeL performs a lazy goal-oriented test sequences generation, based on constraint logic
programming. We modify it so that it can handle the temporal constraints of cloࢤs
internally and eॻciently generate tests sequences from state-maࢥines speciॹcations. We
also present some existing structural test criteria for state-maࢥines and adapt them to
the speciॹc case of mode-automata.

Kywors synࢥronous reactive systems, mode automata, automatic test generation,
constraint logic programming
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Introduction

ystèms réatis
Un système réactif est un logiciel qui fonctionne en temps-réel. On trouve des

systèmes réactifs principalement dans les logiciels embarquées, o un composantmatériel
dédié à une tࢥe particulière est piloté par un programme informatique [SA93, LKYC02].
On s’intéresse à des systèmes de contrôle/commande comme des régulateurs de vitesse,
o la prise d’information et les actions doivent être réalisées en continu dans le temps.

Les entrées d’un système correspondent à des données issues de son environnement
(p. ex. : mesure de la vitesse instantanée d’un véhicule), alors que les sorties correspondent
à des données envoyées à celui-ci pour le contrôler (p. ex. : commandes de frein,
d’accélérateur). La mise en œuvre d’un tel système correspond en général à l’exécution
en boucle d’un même traitement : (i) lire les entrées du système, (ii) prendre des décisions
logiques, calculer les valeurs des sorties et (iii) émeࢦre les sorties calculées au cycle
courant. Ceࢦe mise en œuvre se détaࢥe des approࢥes événementielles o le système
réagit uniquement quand un événement est observé.

En général, aqueࢥ itération de la boucle réactive doit intervenir à une fréquence suf-
ॹsamment grande pour réagir à temps à une évolution signiॹcative de l’environnement.
Le temps de traitement entre l’instant o un événement est perçu par le système et le
moment o celui-ci réagit ne doit pas dépasser une certaine limite, la borne temps-réel,
qui dépend du système physique que l’on veut contrôler.

Appro synron
Aujourd’hui, les systèmes réactifs de grande taille constituent des programmes

diॻciles à modéliser et à tester. De plus, les systèmes critiques doivent satisfaire de
fortes exigences de ॹabilité et de sreté, ce qui motive l’usage de méthodes formelles
dans leur développement (p. ex. model-ࢥeࢤing, interprétation abstraite, assistant de
preuves, test de conformité). Diॸérents langages formels de spéciॹcation ont été déॹnis
pour aider les automaticiens à spéciॹer des systèmes réactifs. Au cours des années 1980,
la communauté des langages synࢥrones a déॹni des formalismes et des outils autour de
l’approࢥe synࢥrone mise en avant par Milner [Mil89] (SCCS ffi) et Berry (E࣍࣎ࣆࢿ࣌ࢿ).

1. Synࢥronous Calculus of Communicating Systems

v



vi INTRODUCTION

Parmi eux, on peut citer Sࣆࢻࣈࣁࣃ [BLG90], L࣏࣍࣎࣌ࢿ [BCH+85, CPHP87, Hal98, Hal05]
et E࣍࣎ࣆࢿ࣌ࢿ [Ber00, AB00, BPP99], qui reposent sur des styles diॸérents de programma-
tion [And05]. Nous nous intéressons au langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ et ses variations.

L langag L࠸ࡅࡇࡆࡈ t ls ࣨots  onnés
L࣏࣍࣎࣌ࢿ est l’abbréviation [Nav06] de « Lucid synࢥrone temps-réel », en référence

au langage Lucid [WA85, AW75, AW76]. Le langage « [. . .] permet des manipulations
formelles sur les programmes dans le but de faire des vériॹcations et des preuves de
correction » [Ber86].

En L࣏࣍࣎࣌ࢿ, l’éࢥelle de temps est consituée d’une succession d’étapes élémentaires
appelées cycles : aqueࢥ cycle correspond à une itération de la boucle réactive. La
structure de boucle est implicite car le langagemanipule des séquences inॹnies de valeurs,
des ॺots de données. Alors, les entrées d’un système comme ses sorties sont des ॺots ; les
opérateurs du langage établissent des relations entre de telles suites de valeurs. L’approࢥe
« ॺot de données » permet de décrire explicitement les relations entre les données dans le
temps.

Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ fournit des opérateurs arithmétiques et logiques ainsi que des
éléments de base du contrôle, comme les ॺots booléens, les opérateurs de comparaison,
l’opérateur conditionnel « if..then..else ». Il fournit avant tout deux primitives
importantes, à savoir l’opérateur d’initialisation, qui permet de distinguer les équations
applicables au démarrage du système de celles présentes par la suite, et l’opérateur de
décalage temporel : celui-ci observe la valeur d’un ॺot au cycle précédant le cycle courant ;
en combinant plusieurs de ces opérateurs, on peut obtenir des programmes réactifs qui
réalisent des traitements à partir de valeurs prises sur plusieurs cycles.

Enॹn, une caractéristique importante est que les ॺots de données peuvent être
cadencés à des ryhtmes diॸérents, de sorte à activer ou non des calculs au cours du
temps. Cela est fourni par les mécanismes d’horloges du langage : une horloge indique
les instants o les ॺots sont présents ; les ॺots ainsi cadencés peuvent eux-même déॹnir
d’autres horloges, etc. Nous décrivons plus en détails le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ au apitreࢥ 2.

Automats à états ࣧnis lassiqus
Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ repose sur des équations de ॺots ce que le rend plutôt adapté

pour représenter des traitements réguliers sur les entrées du système. En revanࢥe, il
est plus diॻcile de modéliser des états internes complexes et des transitions d’états
conditionnelles. Il est reconnu que la dépendance entre les ॺots de contrôle et les ॺots
de données est importante [MR00].

Pour décrire des systèmes àࢥangement d’état, un formalisme qui vient naturellement
à l’esprit est celui des automates à états ॹnis classiques [BT01]. Un automate est un
ensemble d’états états connectés entre eux par des transitions, activables selon des
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conditions de franࢥissement. Le comportement logique d’un contrôleur au cours du
temps est alors facile à décrire. Cependant, les automates ॹnis classiques ne sont pas
toujours adaptés aux systèmes réactifs réels et ne permeࢦent par exemple pas demélanger
des automates à diॸérents niveaux de granularité dans unmêmemodèle. Il existe alors des
formalismes étendus à base d’automates, adaptés aux besoins du domaine d’application
des systèmes réactifs.

Automats étnus
Les outils Simulink etMatlab de l’éditeurMathworks, apparus en 1984, sont largement

utilisés pourmodéliser des systèmes réactifs complexes. Ils facilitent le développement des
logiciels critiques, d’un bout à l’autre de la aîneࢥ de conception, notamment grce au
formalisme visuel des S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ [Har84, Har87] basé sur une description modulaire
manipulant des automates hiérarࢥiques [Har88]. Dans un automate hiérarࢥique, il
est possible d’imbriquer plusieurs automates les uns dans les autres et d’avoir une
communication entre ces niveaux. On peut alors modéliser un système dans son
ensemble, au niveau des composants de bas niveau comment au niveau global o ceux-ci
intéragissent.

Des formalismes mixtes tels que S࣓ࢽࣈC࣍࣎࣌ࢻࣂ [A+96] ou A࣌࣍ࣉࣁ [Mar92] ont été
déॹnis et étendent de manière similaire la notion d’automates classiques. Par exemple,
le langage S࣓ࢽࣈC࣍࣎࣌ࢻࣂ déॹnit des structures d’automates qui sont encodées dans le
langage E࣍࣎ࣆࢿ࣌ࢿ. Celui-ci opère sur des signaux et des blocs d’instructions imbriqués
reposant sur de nombreux opérateurs de contrôle d’éxecution basés sur les signaux,
comme « await », « present », « emit » ou encore l’opérateur de parallélisme « || ».

Il s’agit d’un formalisme adapté pour décrire des systèmes fortement orientés
« contrôle », c’est-à-dire avec beaucoup d’états internes diॸérents et des angementsࢥ
d’états fréquents. C’est un modèle modulaire qui permet de spéciॹer des composants à
plusieurs niveaux. Cependant, les commandes eॸectivement calculées par un système
décrit en E࣍࣎ࣆࢿ࣌ࢿ sont reléguées à des fonctions externes au langage, qui doivent être
liées par la suite lors de la compilation.

Automats  mos
Les automates de modes [MR98] héritent à la fois des automates hiérarࢥiques et

des ॺots de données : les automates servent à déॹnir des modes de calculs, ceux-ci
étant déॹnis par des équations de ॺots. Cela est adapté pour des contrôleurs o des
séquences d’actions régulières doivent être coordonnées [MR00]. Le langage S࣑࣎ࣉࣆࣀࢿ࣎ࢻ
étend le langage S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ pour intégrer ce principe de modes de calculs, mais ces
deux langages partagent le même problème, à savoir une sémantique dans laquelle il
est possible de modéliser des systèmes dont le comportement est indéterministe [HR04,



viii INTRODUCTION

HGdR88]. Des travaux existent pour traduire un sous-ensemble sr de ces langages vers
L࣏࣍࣎࣌ࢿ [SSC+04], qui lui est formellement déॹni et déterministe.

Des approࢥes hybrides multi-langages existent, comme dans le cas de l’intégration
d’A࣌࣍ࣉࣁ [JLMR94, MH96] ou de AADL [JRLN07] avec L࣏࣍࣎࣌ࢿ, celle de S࣓ࢽࣈC࣍࣎࣌ࢻࣂ
avec S࣓ࣈDE࣒ [PST03] ou encore celle de S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ avec Sࣆࢻࣈࣁࣃ [BRG+01]. On peut
aussi citer les formats « bas-niveau » commun aux langages synࢥrones, à savoir IC, OC,
DC (GC), SC [PBM+93, GPSV+]. Ces approࢥes suivent une démarࢥe de traduction de
modèles vers un langage commun. Cependant, le mélange de diॸérents langages sources
demande de s’assurer de la correction des outils de transformations de modèles. En
revanࢥe, avec un langage unique, il est possible de garantir que les modèles ont certaines
propriétés intéressantes ; c’est ce qu’apporte le langage Sࢿࢾࢻࢽ 6 que l’on introduit dans
la section suivante.

Langag ࠸࠷࠴࠶ 6
Aujourd’hui, le langage et les outils autour de L࣏࣍࣎࣌ࢿ ont évolué et sont présents

dans le milieu industriel. La plate-forme de développement de logiciels réactifs ² Sࢿࢾࢻࢽ,
d’Esterel Teࢥnologies ³, met l’accent sur les approࢥes formelles dans la modélisation de
systèmes réactifs. L’environnement de développement de Sࢿࢾࢻࢽ repose depuis ses débuts
sur les langages L࣏࣍࣎࣌ࢿ et E࣍࣎ࣆࢿ࣌ࢿ et fournit des outils d’analyse pour la validation et
la vériॹcation de systèmes, notamment son compilateur, qualiॹé pour le standard DO-
178B/ED-12B (niveau A) pour l’avionique et les applications militaires.

Récemment encore, la plate-forme ne permeࢦait de décrire des automates qu’à travers
un langage appelé [And03, Dio04] SSM ,ڏ basé sur S࣓ࢽࣈC࣍࣎࣌ࢻࣂ, compilé alors vers des
équations L࣏࣍࣎࣌ࢿ ne comportant qu’une seule horloge. Ces SSM peuvent entre autres être
utilisés pour modéliser des automates de modes [LDB05]. Il s’agit là-aussi d’une approࢥe
hybride qui n’est pas satisfaisante : les ॺots mono-horloges sont tous calculés à aqueࢥ
cycle, ce qui est pénalisant pour des gros systèmes ; en eॸet, la notion d’activation et de
désactivation de tࢥes y est absente, bien qu’utile en pratique.

Des travaux récents successifs ont permis d’apporter à L࣏࣍࣎࣌ࢿ la notion d’horloges
sur types énumérés [CP03], de ॺots réinitialisables et ॹnalement d’automates de
modes [CPP05a]. Ceux-ci exploitent la possibilité de combiner des ॺots cadencés selon
plusieurs horloges. La dernière version du langage, Sࢿࢾࢻࢽ 6, est donc une évolution
majeure qui propose le modèle d’automates de modes dans un langage uniॹé [Dor08].
L’ajout des opérateurs « merge » et « reset » dans le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ permet alors une
compilation plus eॻcace et plus directe qu’avec des ॺots mono-horloges [BCHP08]. Il est
ainsi possible de modéliser des sytèmes sur plusieurs niveaux d’abstraction, à l’aide de

2. Safety Critical Application Development Environment
3. http://www.esterel-technologies.com/
4. Safe State Maࢥines

http://www.esterel-technologies.com/
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contrôleurs imbriqués, de synࢥroniser par rendez-vous des tࢥes parallèles, ou encore
d’interrompre puis de reprendre/réinitialiser des calculs.

Appros ormlls pour l tst
Il est souvent nécessaire de s’assurer que les systèmes réactifs modélisés ne com-

portent pas d’erreurs, en particulier dans le cas des systèmes critiques o l’étape de
validation et vériॹcation constitue la part principale de l’eॸort de développement. Le
test de logiciel [Whi00, Mat08, Mye08, Whi87] consiste à exécuter un programme dans le
but de trouver ses défauts. L’activité de test complète d’autres approࢥes de validation et
vériॹcation comme la preuve de programmes.

L’objectif d’un testeur est de confronter le comportement d’un système avec celui
aࢦendu. La génération de tests repose sur une formalisation du test logiciel [Ham94,
Lay93, LGA96] et l’analyse statique ou dynamique de programmes. L’analyse directe
d’un programme pour générer des tests est appelé Code-Based Testing et repose sur une
analyse structurelle du programme sous test selon diॸérentes teࢥniques d’interpréation
symbolique [Inc87, Cla76, Kin76].

Avec le test dirigé par les modèles, ou model-based testing, ce travail passe par
l’utilisation d’un modèle, qui peut-être une représentation diॸérente (complémentaire)
du programme sous test [HP95, EFW01, U06ࢦ, AD97, DJK+99]. Le modèle déॹnit
formellement le comportement aࢦendu d’un système. Il s’agit d’une spéciॹcation qui a
l’avantage d’être interpétable par des outils pour automatiser la création de jeux de test.

Le test à partir de modèles repose sur l’application d’approࢥes formelles exis-
tantes [Kor90, Edv99, Sto93, CS94] et utilise ainsi des teࢥniques diverses, comme le
model-ߴe߳ing, les aînesࢥ de Markov, et bien d’autres [BBLG97, PHR04, HMG06]. Un
panorama intéressant des teࢥniques de génération de séquences de tests peut-être trouvé
dans [McM04]. Nous nous intéressons ici à l’utilisation des teࢥniques de propagation
et de résolution de contraintes dans le cadre du test logiciel, appelé Constraint-Based
Testing [BBD+09, DO91, GBR00].

st à as  ontraints
Le test à base de contraintes a été introduit en 1991 [DO91] mais suit des travaux

antérieurs sur l’exécution symbolique de programmes [Cla76, Kin76]. Il vise à générer
automatiquement des données de tests et utilise pour cela une traduction du programme/-
modèle sous test en un problème de satisfaction de contraintes, ou CSP .ڐ Nous présentons
plus en détails la satisfaction de contraintes au .⁇apitreࢥ

Parmi les outils qui meࢦent en œuvre du test à l’aide de contraintes, on peut citer
INKA [CBG09, GBR98, GBW06, BGM+02, GLL08], pour la couverture structurelle de

5. Constraint Satisfaction Problem
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programmes C, ainsi qu’EUCLIDE [Got09], qui hérite de la même approࢥe. Dans
ces deux cas, les programmes ainsi qu’un objectif de test sont convertis en un CSP.
La modélisation d’un programme sous forme d’un CSP nous permet d’analyser son
exécution et de forcer ses valeurs d’entrées à aࢦeindre si possible le résultat requis par
l’objectif de test.

Les outils comme PathCrawler [WMM04, WMMR05, BDK+09], CUTE [SMA05],
DART [GKS05] ou EXE [CGP+08] raisonnent sur des prédicats deࢥemins pour tester des
eminsࢥ d’exécution d’un programme (langage C). Dans PathCrawler, aqueࢥ prédicat
de eminࢥ est une conjonction de conditions de branࢥements, et une fois une branࢥe
couverte, la dernière condition est niée dans les contraintes puis résolue pour générer
une entrée concrète qui visite un nouveau eminࢥ du programme. Osmose [BH08, BH09]
réalise simultanément la reconstruction et l’exploration du graphe de ॺots de contrôle
d’un programme à partir d’un exécutable binaire, ainsi que l’évaluation concrète et
symbolique de ce programme au niveau des représentations binaires des données. Les
outils AGATHA [BFG+03], BZ-TT [BLP04] et LEIRIOS [JL06] sont d’autres outils de
génération de tests qui reposent sur des teࢥniques de résolution de contraintes. Nous
nous intéressons dans ceࢦe thèse à GATeL.

GAL
GATeL signiॹe Génération Automatique de séquences de Tests à partir de spéciॹ-

cations L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Il produit des suites de valeurs pour les diॸérents ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ d’une
spéciॹcation de sorte à aࢦeindre un objectif de test fourni par le testeur. C’est un outil
dérivé de travaux de formalisation et d’implémentation [BGM91b, BGM91a, ALGM96]
sur la génération de tests à partir de spéciॹcations algébriques [AAB+06, Mar91,
AALGL09, Gau01] destiné à la génération automatique de séquences de tests pour les
systèmes réactifs décrits dans le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Les premiers travaux [RTFA+24] autour
de GATeL passaient par une interprétation du problème de la génération automatique de
séquences de test selon des spéciॹcations algébriques dans l’outil LOFT [Mar95] (LOgic
for Functions and Testing). Ils ont donné lieu à une première version [MA00] de GATeL,
qui a évolué pour prendre en compte les ॺots structurés (tuples, tableaux statiques)
ainsi que le type real ou encore la simulation de modèles et l’analyse de couverture
de séquences existantes [GRMB04, BM05, MB05]. L’outil peut être utilisé pour faire du
test structurel ou fonctionnel [BDL+06]. Nous nous intéressons ici à la prise en argeࢥ
des ॺots multi-horloges [JB09, BJM+10].

La programmation logique par contraintes est une approࢥe souvent utilisée dans
le cadre de la génération de données de test. Le programme sous test est généralement
modélisé en un ensemble statique de contraintes, qui est ensuite résolu : on analyse
un modèle, pour construire un système de contraintes, que l’on passe au solveur.
Dans GATeL, les contraintes apparaissent et disparaissent au cours de la propagation
de contraintes, c’est-à-dire aussi pendant la reࢥerࢥe de solutions. Ceࢦe manière
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dynamique de ॹltrer les contraintes, avec une approࢥe paresseuse, constitue l’originalité
principale de GATeL par rapport aux autres outils de tests. En introduisant des nouvelles
contraintes uniquement quand elles sont nécessaires, on peut explorer uniquement la
partie du modèle qui correspond au cas de test souhaité et traiter des programmes L࣏࣍࣎࣌ࢿ
de taille importante.

L’outil repose sur une introduction par aînageࢥ arrière de contraintes, c’est-à-dire
depuis le cycle ॹnal, o l’objectif de test est aࢦeint, vers un cycle initial, et depuis les
sorties d’un système vers ses entrées. GATeL tisse ainsi un réseau de contraintes entre
des variables représentant les valeurs des ॺots dans le temps, de sorte à représenter
les relations entre ces ॺots telles qu’elles sont décrites par les équations du système
et par l’objectif de test. Le fait de contraindre des valeurs à des endroits de ce réseau
permet de propager des réductions de domaines et de produire des séquences compatibles
à la fois avec la spéciॹcation et l’objectif que l’on eࢥerࢥ à observer. L’introduction
des contraintes est réalisée de manière dynamique, c’est-à-dire pendant le processus de
ॹltrage des contraintes existantes. Nous détaillons cet outil au apitreࢥ 3.

La génération de séquences de tests en arrière selon un objectif de test est complé-
mentaire aux approࢥes existantes pour le test de systèmes décrits en L࣏࣍࣎࣌ࢿ, basées
sur des approࢥes en avant comme c’est le cas pour les outils LURETTE [RWNH98],
LUTESS [MPP10] et LESAR [HLR92], o les séquences sont construites depuis le cycle
initial pour vériॹer des invariants. Il existe par ailleurs un outil de vériॹcation de systèmes
Sࢿࢾࢻࢽ, Design Veriࢶer [ADS+06, JH05], intégré à la plate-forme de développement du
même nom et complémentaire à la méthode paresseuse de GATeL. Il s’agit d’un outil de
preuve qui cible les propriétés de sreté de fonctionnement par induction sur la taille des
séquences. Il peut générer des contre-exemples lorsqu’une propriété n’est pas vériॹée.

Plan t ontriutions
Notre sujet de thèse consiste à concevoir un outil de test pour les modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6

en partant de GATeL et en faisant en sorte que celui-ci prenne en compte les ॺots
temporisés ainsi que les automates de modes. L’outil était à l’origine conçu pour générer
des tests à partir de ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloges et nous faisons en sorte qu’il traite de
manière interne, dans le noyau de génération de séquences, à la fois les horloges et les
informations de haut-niveau concernant les automates.

Au apitreࢥ 1, nous introduisons la propagation dynamique de contraintes et des
éléments de syntaxe qui nous serviront tout au long de la thèse. GATeL repose sur la
programmation logique par contraintes ; il est écrit en Prolog, pour le système ECLiPSe .ڑ
En pratique, les variables, domaines et contraintes sont ajoutées et/ou retirées
dynamiquement du système à travers des mécanismes de suspension et de réveil de

6. ECLiPSe Constraint Logic Programming System

http://eclipse.crosscoreop.com/index.html
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prédicats. Nous ne souhaitons pas décrire l’outil à ce niveau de détails, et en particulier,
nous éviterons les problèmes d’ordonnancement des règles de ॹltrage. C’est pourquoi
nous déॹnissons le langage de contraintes C o le mécanisme de propagation est vu
comme une réécriture d’un CSP vers un autre. Ces réécritures apparaissent comme
des règles d’inférences, o d’autres prédicats interviennent et modélisent alors les
raisonnements logiques et les fonctions auxiliaires. En passant par une réécriture de
CSP, nous pouvons ajouter ou retirer à aqueࢥ étape de ॹltrage des contraintes et des
variables et nous concentrer sur le niveau de détails qui nous intéresse.

Au apitreࢥ 2, nous rappelons la sémantique de L࣏࣍࣎࣌ࢿ classique dit mono-horloge
mais aussi les extensions concernant les horloges. Nous déॹnissons alors un langage
nommé L+ pour lequel L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloge est un sous-ensemble noté L1. Nous
donnons alors une fonction d’évaluation en avant pour le langage multi-horloges. Celle-
ci est paramétrée par une grille de valeurs G . Lorsqu’un CSP admet une solution,
nous pouvons en extraire une grille de valeurs G et vériॹer à l’aide de notre fonction
d’évaluation si G est bien correcte et nous permet d’aࢦeindre l’objectif de test désiré.

Au apitreࢥ 3, nous avons une démarࢥe symétrique à la fonction d’évaluation qui
eࢥerࢥ à générer une grille de valeurs pour un objectif de test donné. Nous présentons
l’approࢥe oisieࢥ par GATeL en détaillant les travaux existants et en les uniॹant dans
notre langage de contraintes. Nous déॹnissons ainsi le langage L

g
1
qui étend L1 pour

prendre en compte un objectif de test et des primitives propres à GATeL. Dans le langage
L

g
1
, nous manipulons alors des Problèmes de Génération de Séquences de Test (PGST).

et donnons la traduction de L
g
1
vers une représentation sous forme de contraintes du

langage C
g
1
, sous-ensemble de C . Nous nous reposons sur le langage de contraintes vu

au apitreࢥ 1 pour décrire l’évolution dynamique du CSP et voir comment l’approࢥe
paresseuse de GATeL permet d’explorer des modèles L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloges. Nous
montrons alors la sur-approximation d’expressions L࣏࣍࣎࣌ࢿ, les mécanismes de sélection
de cas de tests et de résolution de contraintes.

Auࢥapitre 4, nous modiॹons les règles de propagation de GATeL mono-horloge, que
l’on appelle alors GATeL1, pour obtenir une version multi-horloges baptisée GATeL+.
Nous déॹnissons de même que précédemment un langage L

g
+ , qui est le langage L+ muni

de directives GATeL, et la traduction de ce langage en une base de faits du langage C
g
+ .

Nous nous intéressons aux contraintes temporelles entre les horloges, les ॺots de données
et le calcul des cycles initiaux d’un système. Nous exploitons ces contraintes pour faire
circuler de l’information à travers la hiérarࢥie d’horloges d’un système et présentons
alors les modiॹcations importantes de GATeL liées à la propagation de contraintes. La
ॹgure 1 montre les diॸérents langages manipulés dans la thèse.
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Mono-horloge Multi-horloges

L࣏࣍࣎࣌ࢿ L1 L+

PGST (L࣏࣍࣎࣌ࢿ + Directives GATeL) L
g
1

L
g
+

Représentation sous forme de contraintes C
g
1

C
g
+

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 1: Langages pour la modélisation respective des systèmes réactifs, des problèmes
de génération de séquences de test et de leurs traductions en ensembles de contraintes.

Auࢥapitre 5, nous tirons parti des informations de haut-niveau que l’on peut extraire
de modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6 pour renforcer les contraintes de GATeL+ : les structures de haut-
niveau des automates ayant disparues après traduction vers le langage intermédiaire
L+, nous les réintroduisons en tant que contraintes dans le système après traduction.
Nous nous intéressons par la suite à la couverture structurelle d’automates de modes
de Sࢿࢾࢻࢽ 6. Il n’existe pas à notre connaissance de tels critères directement pour les
automates, bien qu’il en existe pour le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ multi-horloges [PMDBP09]. Nous
présentons une adaptation des critères propres à Stateߴarts aux automates de modes
qui nous intéressent. De plus, nous montrons comment ces critères sont facilement
exprimables sous forme de ॺots observateurs du langage L+ et ainsi exploitables par
GATeL+ pour générer automatiquement des séquences qui les couvrent. Pour cela, nous
donnons une approࢥe automatique de transformation des critères en ॺots observateurs
par le biais d’une instrumentation du modèle sous test.
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Chapitre 1
Programmation Logique par Contraintes

Le sujet de thèse fait appel à des notions de programmation logique par contraintes,
une approࢥe de modélisation et de résolution de problèmes combinatoires et/ou déci-
sionnels [Fag96, JL87, JM94, Bar01]. La programmation logique par contraintes [VH91]
combine l’aspect déclaratif et logique de la programmation logique [KoEDoCL73] avec la
résolution de contraintes, qui elle consiste à représenter un problème de décision à travers
des variables, des domaines de valeurs et des relations entre ces variables. Nous avons
travaillé au cours de la thèse avec ECLiPSe, un système pour la résolution de contraintes
basé sur le langage Prolog [Kow88, CR96].

Il existe de nombreuses applications à ceࢦe approࢥe, notamment pour résoudre des
problèmes d’ordonnancement et la planiॹcation de tࢥes [Sim01], mais aussi dans le
cadre de l’analyse de programmes [GBR00, WMMR05, MA00, BBD+09].

Nous rappelons dans ce apitreࢥ les notions de programmations logiques par
contraintes nécessaires aux apitresࢥ suivants. Pour cela, nous montrons tout d’abord
un exemple de problème de satisfaction de contraintes, sa modélisation ainsi que sa
résolution. Ensuite, nous déॹnissons un langage et une sémantique pour les mécanismes
de ॹltrage et de résolution.

1.1 n + Mor = Mony

Déࣧnition 1. Problème de satisfaction de contraintes

Un problème de satisfaction de contrainte, ou CSP, est donné par un triplet
(V ,D,C ), o V est un ensemble de variables, D l’ensemble des domaines de
valeurs associés à aqueࢥ variable de V et C l’ensemble des contraintes portant
sur ces variables. Chaque contrainte c de C est une relation portant sur un
sous-ensemble Vc de V . La contrainte c déॹnit alors l’ensemble des valeurs que
peuvent prendre simultanément les variables de Vc .

Par exemple, soient X , Y et Z des variables d’un problème de satisfaction de

1



2 CHAPITRE  PROGRAMMATION LOGIQUE PAR CONTRAINTES

contraintes P = (V ,D,C ). On pose :

V = {X ,Y , Z }

On suppose que aqueࢥ variable peut prendre une valeur entre 0 et 10 ; pour tous entiers
relatifs a et b avec a ≤ b, la notation a..b dénote un intervalle dans les entiers relatifs, à
savoir l’ensemble des entiers compris entre a et b inclus. On peut donc noter X ∈ 0..10,
Y ∈ 0..10 et Z ∈ 0..10. Alors, l’ensemble D est le suivant (implicitement, l’ensemble des
domaines D est ordonné comme V ) :

D = {0..10,0..10,0..10}

Enॹn, on souhaite que les variables respectent la contrainte « Z = X +Y ». On pose donc :

C = {Z = X +Y }

Une solution de ce CSP est un triplet de valeurs, pour X , Y et Z , qui appartiennent
aux domaines souhaités et qui respectent l’égalité donnée par l’unique contrainte du
problème. Par exemple, (X ,Y , Z ) = (3,4,7) est une solution ; le triplet (3,3,8) n’est pas
une solution car la contrainte n’est pas respectée ; le triplet (8,3,11) n’est pas une solution
car la valeur de Z sort du domaine 0..10.

1.1.1 Exmpl
Le problème suivant est un casse-tête logique dans lequel les leࢦres de l’addition

doivent être remplacées par les iॸresࢥ appropriés aॹn que l’équation soit vraie.

S E N D

+ M O R E

M O N E Y

Il a été publié pour la première fois en 1924 dans le volume 68 de Strand Ma-
gazine, par Henry Ernest Dudeney, et utilisé à plusieurs reprises pour illustrer des
méthodes de résolutions automatiques, notamment à l’aide de la programmation par
contraintes [Apt98, Fag96, Cod95]. Chacune des leࢦres S, E , N , D , M , O, R et Y

correspond à un iॸreࢥ distinct. Par exemple, S et E ne peuvent tous les deux valoir 1. On
considère de plus que ni M ni S, les iॸresࢥ de plus grand rang, ne peuvent valoir zéro.
Nous modélisons ce problème à l’aide de contraintes.

1.1.2 Métho  résolution
On souhaite résoudre le problème précédent ; pour cela, on donne une valeur à une

seule des variables, par exemple X . On pose pour cela X = 5, une valeur qui est bien
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dans le domaine de X . On vient d’instancier X à la valeur 5, ce qui réduit l’ensemble
des solutions possibles au problème. La contrainte s’écrit maintenant « Z = 5+Y » ; en la
projetant sur les variables Y et Z , on peut réduire leurs domaines respectifs.

Par exemple, on sait que Z ne peut pas valoir moins de 5, car Y est positive ou nulle.
Donc, Z ∈ 5..10. Demême, Y ne peut pas valoir plus de 5 : toute valeur supérieure ou égale
à 6 donnerait un résultat supérieur à 10. Donc Y ∈ 0..5. On peut alors oisirࢥ une valeur
pour Z , par exemple 9, auquel cas la projection de la contrainte nous donne Y = 4. On
a ainsi retiré au fur et à mesure des instantiations de variables des ensembles de valeurs
qui ne conduisaient pas à une solution, aॹn de restreindre les oixࢥ possibles par la suite.

Chaque contrainte admet des règles de ॹltrage, qui retirent les combinaisons de
valeurs qui ne satisfont pas ceࢦe contrainte et ne font donc pas partie des solutions au
problème général.

1.1.3 Moélisation u prolèm
Soit S = (V ,D,C ) le problème de satisfaction de contraintes correspondant à l’exemple

qui nous intéresse. L’ensemble V de variables est déॹni ainsi :

V = {S,E , N ,D, M ,O,R,Y ,C1,C2,C3}

Les variables C1, C2 et C3 sont associées aux retenues de l’addition (carry), qui sont
nécessaires pour le calcul. L’addition suivante détaille le problème en posant les retenues
de manière explicite sur le première ligne :

M C3 C2 C1 0

0 S E N D

+ 0 M O R E

M O N E Y

On note dom(V ) le domaine appartenant à D correspondant à toute variable V . La
fonction dom est déॹnie ainsi dans notre exemple :

– dom(M) = dom(S) = 1..9, car ni M ni S ne peuvent valoir zéro.
– dom(X ) = 0..9, pour tout X ∈ {E , N ,D,O,R,Y }.
– dom(Ci ) = {0,1}, pour tout i ∈ {1,2,3}, car la retenue pour une addition de deux
nombres ne peut pas être supérieure à un.

L’ensemble des contraintes C est composé d’une contrainte alldiࢵerent et de cinq
contraintes addcarry.

alldiࣨerent Dans notre exemple, il n’est pas possible que deux leࢦres représentent le
même .iॸreࢥ La contrainte alldiࢵerent(E) décrit le fait que les valeurs de aqueࢥ
variable de l’ensemble E sont diॸérentes. L’ensemble de contraintes C contient
ainsi le terme alldiࢵerent({S,E , N ,D, M ,O,R,Y }).
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addcarry La contrainte addcarry(A,B , IC ,OC ,R) est une contrainte représentant
l’addition avec retenues au niveau d’une colonne, ou rang, d’une addition. Soient
A, B , IC , OC et R des iॸresࢥ avec IC la retenue issue du calcul au rang précédent
et OC la retenue produite au rang courant. Le ॹltre associé à ceࢦe contrainte
s’assure que les propriétés suivantes sont toujours vraies :

A+B + IC = 10∗OC +R IC ∈ {0,1} OC ∈ {0,1}

(OC ) (IC ) · · ·

· · · A · · ·

+ · · · B · · ·

· · · R · · ·

Ceࢦe contrainte est dupliquée autant de fois qu’il y a de colonnes dans l’addition.
L’ensemble de contraintesC du problème qui nous intéresse contient les cinq contraintes
addcarry suivantes :

addcarry(0,0, M ,0, M)

addcarry(S, M ,C3, M ,O)

addcarry(E ,O,C2,C3, N )

addcarry(N ,R,C1,C2,E)

addcarry(D,E ,0,C1,Y )

0 M C3 C2 C1 0

0 S E N D

+ 0 M O R E

M O N E Y

1.1.4 Propagation  ontraints
La propagation de contraintes consiste à appliquer des règles de ॹltrages pour aqueࢥ

contrainte du problème.

Déࣧnition 2. Filtrage d’un problème de satisfaction de contraintes

Le ॹltrage consiste à réduire les domaines des variables d’un CSP en retirant les
valeurs qui ne respectent pas les contraintes.

Pour illustrer le ॹltrage, imaginons un CSP avec deux variables A et B , telles
que A ∈ 1..5 et B ∈ 1..3. De plus, ces variables sont contraintes par la relation A +

B = 7. La situation avant le ॹltrage de ceࢦe contrainte correspond à la ॹgure 1.1 :
aqueࢥ axe correspond aux valeurs potentielles pour A et B et la région haࢥurée
représente l’ensemble des combinaisons possibles pour A et B (seulement les points
qui correspondent à des valeurs entières). La droite en diagonale représente l’ensemble
des points tels que A + B = 7 (l’équation de la droite est donc B = 7 − A). Seuls les
points qui appartiennent à ceࢦe droite peuvent être solution du problème. Le ॹltrage
correspond alors à projeter la contrainte A +B = 7 sur les domaines de valeurs de A
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Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 1.1: Avant ॹltrage

0
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A

B

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 1.2: Après ॹltrage

et B , respectivement, comme on le voit à la ॹgure 1.2, o les nouveaux domaines sont
respectivement 4..5 et 2..3 pour A et B . En eॸet, la droite possède deux intersections avec
la zone haࢥurée, aux points (4,3) et (5,2), qui sont les deux solutions possibles. Ceࢦe
contrainte n’admet pas de propagation supplémentaire, mais si par la suite on oisissaitࢥ
une valeur pour A (resp. B ) parmi son domaine, le ॹltrage pourrait alors s’appliquer pour
trouver la valeur de B (resp. A) correspondante, de sorte que l’on ait bien A+B = 7.

Comme les contraintes sont souvent liées à travers des variables partagées, elles
éࢥangent indirectement de l’information entre-elles, si bien qu’une réduction de do-
maine dans une contrainte peut permeࢦre le ॹltrage d’une autre. La propagation de
contraintes s’eॸectue sur un CSP, en y appliquant autant de ॹltrage que possible au niveau
de aqueࢥ contrainte, jusqu’à produire un nouveau CSP dans lequel les domaines ont été
réduits au maximum : les ॹltrages eॸectués localement sur les contraintes ne détectent
plus de réduction de domaines possibles. Le CSP obtenu est le point ॹxe de la fonction de
propagation, appliquée au problème initial.

1.1.5 Propagations pour END+MOE=MONEY
Nous reprenons l’exemple précédent pour montrer plusieurs étapes de propagation.

Tout d’abord, la contrainte addcarry(S, M ,C3, M ,O) impose que la retenue produite, ici
M , ne puisse prendre comme valeur que 0 ou 1. Or, le domaine de M est initialement
1..9. On peut en déduire que la variable M est nécessairement égale à 1. De plus, mises
à part les retenues, les autres variables ne pourront pas valoir 1, d’après la contrainte
alldiࢵerent. Le nouveau système S1 correspond alors à ceࢦe équation :

1 C3 C2 C1 0

0 S E N D

+ 0 1 O R E

1 O N E Y
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Par ailleurs, la contrainte addcarry(S,1,C3,1,O) exprime l’équation suivante :

S +1+C3 −10−O = 0

S +C3 −9−O = 0

S = O +9−C3 (1.1)

On sait que S est diॸérent de 1 et de 0 : le domaine de S est {2, . . . ,9}. On a alors
l’inégalité 2 ≤ S ≤ 9. D’un autre côté, on a dom(C3) = {0,1} et dom(O) = {0, . . . ,9}. On
peut donc en déduire un encadrement pour le membre droit de l’équation 1.1 précédente :

0 ≤ O ≤ 9

9 ≤ O +9 ≤ 18

8 ≤ O +9−C3 ≤ 18 (car on a−1 ≤−C3 ≤ 0)

Finalement, on en déduit un nouvel encadrement pour S :

On a 8 ≤ S ≤ 18

Or 2 ≤ S ≤ 9

Donc 8 ≤ S ≤ 9

Le domaine de S est ainsi réduit à {8,9}. Toujours en considérant les intervalles de
valeurs, l’équation 1.1 implique l’égalitéO = S+C3−9. Saࢥant que S ∈ {8,9} etC ∈ {0,1},
la somme en membre droit mène à l’inégalité −1 ≤ O ≤ 1, qui permet de contraindre
la variable O par l’inégalité 0 ≤ O ≤ 1. Par ailleurs, on sait que O ne peut pas valoir
1, qui est déjà aॸecté à M . Nécessairement, O = 0. Il est encore possible de ॹltrer les
domaines de valeurs, grce à ceࢦe information, et l’on obtient ainsi C3 = 0 et S = 9. Dans
notre exemple, la première étape de propagation aboutit au système de contraintes S2

représenté par l’addition suivante, avec dom(X ) = {2, . . . ,8} pour tout X ∈ {E , N ,D,R,Y } :

1 0 C2 C1 0

0 9 E N D

+ 0 1 0 R E

1 0 N E Y

Ce système de contraintes S2 n’admet plus de ॹltrage : il s’agit par déॹnition du
point ॹxe de la fonction de propagation (l’image de l’ensemble par ॹltrage est le même
ensemble). Cependant, il reste encore des variables non instanciées dans ce système.

1.1.6 r  solutions
La résolution d’un système de contraintes passe par des teࢥniques de reࢥerࢥes de

solutions, dont l’objectif est de donner une valuation à aqueࢥ variable du CSP de sorte
à ce que les contraintes soient satisfaites. La propagation de contraintes sert à réduire
l’espace de reࢥerࢥe en retirant les valeurs qui provoquent des inconsistences locales au
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niveau des contraintes, retirant quand elle est eॻcace un grand nombre de combinaisons
inutiles.

Pour trouver une solution, une méthode simple de reࢥerࢥe consiste à instancier
aléatoirement une variable, en lui donnant une valeur parmi celles couvertes par son
domaine. Une fois la variable aॸectée, on obtient un sous-problème plus simple pour
lesquels les règles de ॹltrage peuvent à nouveau s’exercer et potentiellement nous
rapproࢥer d’une solution. Il est possible, cependant, que des contraintes puissent faire
éࢥouer la propagation. Si le problème est insatisfaisable, la procédure de reࢥerࢥe
revient en arrière et oisitࢥ une autre valeur, ou une autre variable à instancier, par
une procédé appelée ba߳tra߳ing. À aqueࢥ fois que le CSP n’admet plus de ॹltrage
possible des domaines, une nouvelle hypothèse est faite sur la valeur d’une variable. En
imbriquant ainsi les instantiations de variables et en parcourant les combinaisons par
ba߳tra߳s successifs, on garantit que la procédure de résolution ॹnit par tester toutes les
combinaisons possibles de variables et de valeurs, pour des domaines et des ensembles
de variables ॹnis. Par exemple, la reࢥerࢥe de solution, aussi appelée communément
labeling, peut suivre les étapes suivantes à partir du système S2 précédent :

1.1.6.1 Instanir C2 à 0

– la contrainte addcarry(E ,O,C2,C3, N ) devient égale à addcarry(E ,0,0,0, N ), ce qui
implique E = N ; cela est impossible d’après la contrainte alldiࢵerent, qui détecte
l’insatisfaisabilité du sous-problème.

– La propagation éࢥoue : on annule le dernier oixࢥ eॸectué (ba߳tra߳).

1.1.6.2 Instanir C2 à 1

– La propagation réussit :

1 0 1 C1 0

0 9 E N D

+ 0 1 0 R E

1 0 N E Y

dom(E) = 2..7, dom(N ) = 3..8,
dom(D) = 2..8, dom(R) = 3..8,
dom(Y ) = 2..8, dom(C1) = {0,1}

– Instancier C1 à 0

– L’hypothèse implique la fois R = 9 et dom(R) = {7,8} ce qui est contradictoire.
– La propagation éࢥoue car le sous-problème est insatisfaisable (ba߳tra߳).

– Instancier C1 à 1

– La propagation réussit
– Instancier E à 5

– La propagation réussit, toutes les variables sont instanciées.
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– La solution trouvée correspond à l’équation suivante :

1 0 1 1 0

9 5 6 7

+ 1 0 8 5

1 0 6 5 2

1.2 Langag  ontraints
Nous avons introduit la programmation par contraintes en décrivant ce qu’est un CSP

à l’aide d’un triplet (V ,D,C ), qui est la représentation usuelle. Cependant, pour pouvoir
décrire les étapes de propagation de contraintes, nous préférons assimiler un CSP à un
unique ensemble, contenant à la fois les contraines et les relations d’appartenance d’une
variable à un domaine. Autrement dit, les domaines sont vus comme des contraintes,
entre une variable et un terme représentant un ensemble de valeurs.

Nous utilisons ceࢦe représentation à l’aide d’un unique ensemble de termes pour
décrire facilement des CSP dynamiques [JB09], o des contraintes apparaissent et
disparaissent au cours des ॹltrages successifs. Pour cela, le ॹltrage est donné comme
une transformation d’un ensemble de contraintes vers un autre ensemble. L’application
répétée des règles correspond à la propagation de contraintes, qui, combinée à une
stratégie de reࢥerࢥe, permet de passer d’un problème initial à un problème résolu.

Nous essayons de séparer la partie purement orientée contraintes des autres al-
gorithmes combinant des règles de réécriture (contraintes) et des règles d’inférence
(logique). Ceࢦe formalisation nous permet de décrire les règles de ॹltrage sans se
préoccupper de la stratégie d’application des règles (dumoment qu’elles sont applicables),
et sans avoir à rentrer dans les détails ou les oixࢥ d’implémentation liés à la gestion des
contraintes.

1.2.1 Ensml  ontraints
Le système de contraines original de l’addition SEND+MORE=MONEY peut-être

représenté par l’ensemble Ssmm suivant :

Ssmm =
{

M ∈ 1..9,S ∈ 1..9,

E ∈ 0..9, N ∈ 0..9,D ∈ 0..9,

O ∈ 0..9,R ∈ 0..9,Y ∈ 0..9,

C1 ∈ 0..1,C2 ∈ 0..1,C3 ∈ 0..1,

alldiࢵerent([S,E , N ,D, M ,O,R,Y ]),

addcarry(0,0, M ,0, M),addcarry(S, M ,C3, M ,O),

addcarry(E ,O,C2,C3, N ),addcarry(N ,R,C1,C2,E),

addcarry(D,E ,0,C1,Y )
}
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Avec ces notations, la propagation de contraintes est vue comme une réécriture d’un
ensemble de contraintes à un autre. Chaque élément d’un CSP est un terme du langage
C déॹni ci-après.

1.2.2 Langag  ontraints
La déॹnition 3 introduit le langage de contraintes C et le langage de termes T . Les

mots acceptés par ce dernier sont appelés des termes : aqueࢥ terme est soit un terme
composé de sous-termes, soit un terme atomique. Un terme atomique est alors un nombre
réel, une variable ou un mot exprimant une valeur symbolique (un atome). Le langage
de contraintes C est un sous-ensemble de T : une contrainte peut-être un atome ou un
terme composé (mais pas une valeur).

Déࣧnition 3. Langages de contraintes et de termes

On déॹnit les langages C et T par la grammaire suivante, à travers les deux
symboles non-terminaux respectifs Contrainte et Terme :

Contrainte ::= ࠸ࡀࡂࡇ࠴ — Liࢦéral symbolique
| ࠸ࡀࡂࡇ࠴ ( Terme {{ , Terme }} ) — Terme composé

Terme ::= ࡅࡈ࠸࠿࠴ࡉ — Valeur numérique
| ࠸࠿࠵࠴ࡅ࠴ࡉ — Variable logique
| Contrainte — Atome/Terme composé

ࡅࡈ࠸࠿࠴ࡉ ∈ Z

࠸ࡀࡂࡇ࠴ ∈ A= ([a-z][_a-z]*)∪ ࠹ࡁ
࠹ࡁ ∈ [≡6≡∩;=+−∗∈ []]

࠸࠿࠵࠴ࡅ࠴ࡉ ∈ V = [A-Z][A-Z_a-z0-9]*

Un atome est une valeur symbolique commençant par une minuscule, ou un
des symboles mathématiques donnés ci-dessus. Les identiॹants de variables
commencent par une majuscule. Un terme atomique est soit un atome soit une
valeur numérique. Pour un terme f (T1, . . . ,Tn) quelconque, avec n > 0 et Ti ∈C
pour tout i ∈ {1, . . . ,n}, l’atome f ∈A est appelé foncteur et n l’arité du terme.
Un atome est son propre foncteur et a pour arité zéro.

Par exemple, les termes suivants appartiennent au langage C : fail, true, 10.5,
add(3, X ,7) ou encore « ∈ (Y , fd([](1, [](8, [])))) ». Toutes les contraintes sont sous une
notation préॹxée : elle est pratique car toutes les contraintes ont la même structure, mais
elle peut être diॻcile à lire. Nous introduisons une syntaxe simpliॹée, dans laquelle la
contrainte précédente s’écrit de manière équivalente « Y ∈ fd([1,8]) ».
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1.2.2.1 Notation simpliࣧé

Intrvalls Le domaine des intervalles d’entiers que l’on a vu précédemment, x..y ,
est une notation simplॹée qui caࢥe un terme plus long, domint(x,y), qui représente le
domaine des valeurs entières entre x et y (inclus). L’intervalle vide est noté ;.

Notation inࣧx Les termes dont le foncteur appartient à {≡, 6≡,∩,;,=,+,−,∗,∈} et dont
l’arité est 2 admeࢦent une notation inॹxe, comme par exemple « X ∈ D » ou « A ≡ 10 ».

Lists Tout terme [](H ,T ) est interprété comme une liste de valeurs, o H est l’élément
de tête (head) et T une sous-liste (tail). L’atome « [] » seul représente la liste vide (on
l’assimile à l’ensemble vide «; » dans les opérations sur les domaines). Le terme [](H ,T )

est noté de préférence [H |T ]. Il est possible d’écrire directement plusieurs éléments en tête
d’une liste, en écrivant [H1, . . . , Hn |T ] ; ceci est équivalent au terme [H1|[. . . |[Hn |T ] . . . ]].
Si la liste ॹnale est vide, comme dans le terme [H1, . . . , Hn |[]], la liste peut s’écrire plus
simplement [H1, . . . , Hn]. On note α− list l’ensemble de termes représentant des listes
dont les éléments appartiennent au même ensemble α.

upls Il arrive que l’on ait veuille représenter un tuple à n éléments x1 à xn . Or,
tout terme composé doit avoir un foncteur. On note donc tuple(x1,. . . ,xn) le terme
composé représentant ce tuple, mais nous autorisons la notation simpliॹée (x1, . . . , xn)

pour représenter ce terme dans le langage. Le foncteur tuple est ansi omis pour plus de
lisibilité.

1.2.3 ystèms  ontraints
Avec le langage de termes ainsi déॹni, nous déॹnissons un CSP comme étant un

ensemble de contraintes de C .

Déࣧnition 4. Problème de satisfaction de contraintes

On appelle problème de satisfaction de contraintes tout élément de P (C ),
l’ensemble des parties de C .

1.2.4 Fontions auxiliairs
Nous déॹnissons trois fonctions auxiliaires portant à la fois sur les termes et sur

les ensembles de termes. La première est l’égalité structurelle entre termes, étendue aux
ensembles. La deuxième est la fonction vars , donnant l’ensemble des variables incluses
dans un terme, étendue elle-aussi aux ensembles de contraintes. Enॹn, nous déॹnissons la
substitution d’une variable logique par un terme, qui nous permeࢦra de déॹnir les règles
d’uniॹcation de termes dans les sections suivantes.
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1.2.4.1 Égalité struturll

L’égalité entre termes se ramène à l’égalité structurelle classique ensembliste. Ainsi,
on note « A = B » le fait que deux termes A et B soient égaux (on dit aussi identiques).

1.2.4.2 arials ’un trm

Nous déॹnissons la fonction vars qui détermine l’ensemble des variables présentes
dans un terme et ses sous-termes.

Déࣧnition 5. Variables présentes dans terme

La fonction vars : T →P (V) est déॹnie inductivement, selon la nature du terme
en paramètre, de la manière suivante :

vars(x) = ; ∀ x ∈Z∪A

vars(V ) = {V } ∀ V ∈V

vars( f (T1, . . . ,Tn)) =
∪

1≤i≤n

vars(Ti ) ∀ n ∈N
∗,∀ f ∈A,∀ (T1, . . . ,Tn) ∈ T n

On dit qu’un terme t ∈ T est clos s’il ne dépend d’aucune variable, c’est-à-dire
si vars(t ) = ;. Nous déॹnissons aussi l’ensemble des variables d’un ensemble de
contraintes. Pour cela nous surࢥargeons la fonction vars et l’étendons aux ensembles
de termes :

Déࣧnition 6. Variables d’un ensemble de termes

Soit S un ensemble appartenant à P (T ). L’ensemble des variables de S est
noté vars(S) ; il correspond à l’union des variables apparaissant dans les termes
présents dans S :

vars(S) =
∪

t∈S

vars(t )

1.2.4.3 Exmpl

Soit C1 =
{

geq(A,B), A ∈ 1..10,B ∈ 5..12
}

un problème de satisfaction de contraintes.
A et B sont des variables, acuneࢥ d’elle associée à un domaine. La contrainte geq(A,B)

signiॹe que A est supérieur ou égal à B (greater or equal). L’application de vars au CSP
permet de retrouver les variables du problème, A et B :

vars(C1) = vars(geq(A,B))∪vars(A ∈ 1..10)∪vars(B ∈ 5..12)

= (vars(A)∪vars(B))∪

(vars(A)∪vars(1..10))∪ (vars(B)∪vars(5..12))

= { A,B }∪ { A }∪ {B }

= { A,B }
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1.2.4.4 ustitution

Les variables logiques d’un CSP peuvent être remplacées par des termes selon une
fonction de susbtitution.

Déࣧnition 7. Substitution d’une variable dans un terme

La fonction · [ · / · ] : T ×V×T −→ T représente la substitution d’une variable
par un terme dans un autre terme. Elle n’est déॹnie que si la variable remplacée
n’apparaît pas dans le terme de substitution (le troisième argument) SoientV ∈V

et T ∈ T tels que V ∉ vars(T ). La substitution de V par T est déॹnie ainsi pour
tout terme du langage T :

V [V /T ] = T

W [V /T ] = W ∀ W ∈V\ {V }

x[V /T ] = x ∀ x ∈Z∪A

f (T1, . . . ,Tn)[V /T ] = f (T1[V /T ], . . . ,Tn[V /T ]) ∀ n ∈N
∗,∀ f ∈A,

∀ (T1, . . . ,Tn) ∈ T n

La substitution est étendue aux ensembles de termes selon la déॹnition suivante :

Déࣧnition 8. Substitution d’une variable dans un ensemble de termes

Soient S ∈P (T ), V ∈V et T ∈ T tels que V ∉ vars(T ). La substitution de V par
T dans S est déॹnie ainsi :

S[V /T ] = { X [V /T ] | X ∈ S }

1.2.4.5 Exmpl

Nous reprenons le CSP précédent, C1, et y appliquons la substitution de la variable A

par la valeur 7 :

C1[A/7] =
{

geq(A,B), A ∈ 1..10,B ∈ 5..12
}

[A/7]

=
{

geq(A,B)[A/7], (A ∈ 1..10)[A/7], (B ∈ 5..12)[A/7]
}

=
{

geq(A[A/7],B [A/7]), A[A/7] ∈ 1..10[A/7],B [A/7] ∈ 5..12[A/7]
}

=
{

geq(7,B),7 ∈ 1..10,B ∈ 5..12
}

1.3 ègls  propagation
On peut remarquer, dans le système de contrainte C1, que les domaines associés aux

deux variables A et B peuvent être réduits : on a A ∈ 1..10 et B ∈ 5..12, mais ceux-ci
pourraient tous deux être réduits à 5..10. En eॸet, si A < 5 ou si B > 10, il n’existe pas de
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couple de valeurs, prises respectivement dans les domaines de A et de B , qui satisfait la
contrainte A ≥ B . Nous décrivons dans ceࢦe section comment réaliser un tel ॹltrage dans
un CSP.

1.3.1 Filtrag s ontraints
Nous déॹnissons la propagation de contraintes comme une réécriture d’un CSP en

un autre, conditionnée par un ensemble de règles. Le but est de réduire les domaines de
valeurs associés aux variables du problème en fonction de contraintes présentes.

Nous donnons un système de règles notées sous forme de règles d’inférences. Parmi
ces règles, certaines sont appelées des règles de ॹltrage et servent à établir un jugement
de la forme « ⊢ S → S′ ». Ce jugement signiॹe que l’ensemble de contraintes S peut se
réécrire en l’ensemble S′. L’ensemble des règles permet d’établir uneࢥaîne de réécritures
successives :

⊢ S0 → S1

⊢ S1 → S2

...
⊢ Sn−1 → Sn

Ceࢦe succession s’écrit aussi «⊢ S0
∗
→ Sn », o la ॺèࢥe étoilée correspond à zéro ou

plusieurs applications successives de la ॺèࢥe simple, déॹnie par les règles suivantes :

⊢ A
∗
→ A

⊢ A → B

⊢ A
∗
→ B ࣍ࣈࢻ࣎࣌࣊ࣉ࣌࣊

⊢ A
∗
→ B ⊢ B

∗
→C

⊢ A
∗
→C

1.3.2 ystèm  règls
Par la suite, nous donnerons des règles associées au ॹltrage des diॸérentes contraintes

qui nous intéressent. Par exemple, la règle qui suit est une des règles pour le traitement
de la relation «≡ » que l’on reverra par la suite :

≡࣎࣌ࣆࢻࣃ࣐ࣃ
⊢ S ∪ {α≡α } → S

Le CSP à gauࢥe de la ॺèࢥe symbolisant la réecriture est déstructuré en un ensemble S

et un singleton contenant le terme α≡α. La règle retire ce terme, car après réecriture, il
ne reste plus que l’ensemble S.

La règle est applicable quand le CSP a la forme décrite par la règle, c’est-à-dire quand
un terme α≡α y existe, avec α quelconque, mais aussi lorsque les conditions énoncée
dans les prémisses de la règle sont vériॹées (ici il n’y en a pas).

Nous neࢥerࢥons pas ici à le démontrer formellement, mais l’application répétée des
règles termine bien sur un point ॹxe. Intuitivement, acuneࢥ d’elle réduit soit le nombre
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de contraintes présentes soit le nombre (ॹni) de solutions possibles pour le système (par
réduction de domaines, ou instanciation). Par exemple, nous évitons d’avoir des règles
qui sont applicables à la fois dans le CSP précédent la réecriture et dans celui obtenu
après.

Par ailleurs, nous faisons en sorte qu’il n’y ait qu’une seule règle applicable pour une
contrainte, de sorte à ce que le ॹltrage d’une contrainte soit déterministe. Cependant,
il est possible que plusieurs contraintes diॸérentes soient ॹltrables simultanément.
En toute généralité, cela pourrait donner lieu à des points ॹxes diॸérents selon la
stratégie d’application des règles. Nous ne donnons pas la fonction de oixࢥ qui guide la
propagation de contraintes, mais en pratique, elle existe et rend le ॹltrage déterministe.

1.3.3 CP ynamiqus t nouvlls varials
Les CSPs considérés sont dynamiques, au sens o ils peuvent introduire de nouvelles

contraintes au cours du ॹltrage. Les nouvelles contraintes doivent alors souvent intro-
duire de nouvelles variables de l’ensemble V. Il est essentiel que les variables introduites
soient libres et ne rentrent pas en conॺit avec des variables existantes.

La règle ࣂ࣍ࢿ࣌ࣀ suivante garantit que les variablesV1, . . . ,Vn (n > 0) oisiesࢥ n’existent
pas dans l’ensemble de contraintes et sont diॸérentes les unes des autres :

ࣂ࣍ࢿ࣌ࣀ
∀i ∈ 1..n : Vi ∈V\ vars(S) ∀i , j ∈ 1..n : (Vi =V j ) ⇔ (i = j ) n ∈N

∗

S ⊢V1, . . . ,Vn : fresh

À l’aide du prédicat fresh , nous introduisons une ou plusieurs variables qui n’existent
pas déjà dans le CSP courant et qui sont toutes diॸérentes entre elles.

La règle est locale à un ensemble de contraintes, ce qui pourrait poser des problèmes
de conॺits de noms de variables si on venait à mélanger les éléments de deux ensembles
diॸérents. Cependant, on évite ce cas de ॹgure dans les règles.

1.3.4 Exmpl  l’uniࣧation
Parmi les symboles atomiques donnés dans la syntaxe, l’opérateur « ≡ » nous sert à

représenter l’uniॹcation⁇ de deux termes. Deux termes E et F sont uniॹables s’il existe
un ensemble de substitutions concernant les variables de E et F tel que l’application de
ces substitutions respectivement à E et à F conduise à deux termes identiques. Ainsi,
les termes f(A, [a,b,c]) et f (z,B) sont uniॹables, car si on substitue simultanément A

par z et B par [a,b,c] dans les deux termes, ceux-ci deviennent identiques. De même,
les termes g(X ) et g(Y ) sont uniॹables : dans ce cas, on peut substituer Y par X dans
dans le second terme. L’uniॹcation de deux termes est réalisée selon l’approࢥe récursive
suivante :

– Deux termes atomiques s’uniॹent si et seulement s’ils sont identiques.
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– Une variable non instanciée peut-être uniॹée avec un atome, un terme composé
ou encore une autre variable. Dans ce dernier cas, les deux variables sont en alias
et l’une d’elle peut-être substituée par l’autre à acuneࢥ de ses occurrences sans
modiॹer la sémantique du CSP.

– Deux termes composés sont uniॹables si et seulement s’ils portent le même
foncteur, ont la même arité et que leurs sous-termes respectifs sont deux à deux
uniॹables pour le même ensemble de susbsitutions.

Nous déॹnissons une contrainte d’uniॹcation, notée « ≡ », qui est compatible avec
ceࢦe déॹnition et en particulier produit la contrainte fail si deux termes ne sont pas
uniॹables. De même, on note « E 6≡ F » la contrainte qui impose E et F ne soient
pas uniॹables : elle s’assure notamment que les domaines respectifs de variables non
-uniॹables sont bien disjoints.

1.3.4.1 ègls  ࣧltrag

Nous déॹnissons l’uniॹcation de deux termes dans un ensemble de contraintes
à l’aide de règles d’inférences. En reprenant l’exemple précédént, si la contrainte
« f(A, [a,b,c]) ≡ f (z,B) » existe dans un CSP, alors on souhaite obtenir après propagation
deux nouvelles contraintes, « A ≡ z » et « B ≡ [a,b,c] ». Ces contraintes seront elles-
mêmes ॹltrées à leur tour, de manière à instancier les variables logiques dans le système
de contraintes tout entier. En eॸet, lorsqu’une variable est uniॹée avec un terme, on
peut la substituer dans acuneࢥ de ses occurrences dans le CSP, et pas seulement dans
les termes uniॹés. Les règles d’uniॹcations font appel à la substitution de variables, telle
qu’elle a été déॹnie précédemment. Ainsi, la règle suivante élimine le cas simple o les
termes sont strictement identiques :

≡࣎࣌ࣆࢻࣃ࣐ࣃ
⊢ S ∪ {α≡α } → S

Lorsqu’un des termes est une variable V , celle-ci peut-être remplacée par l’autre terme T

dans le CSP. Pour cela, il est nécessaire que V ne soit pas une variable de T ; en eॸet, par
déॹnition de la substitution (p. 12), le remplacement de V par T donne le terme T , et non
T [V /T ] : on ne eࢥerࢥ pas à substituer les occurences de V dans T , car la substitution
ne ॹnirait pas. On évite d’avoir la variable V dans l’ensemble vars(T ) pour éviter qu’il
n’y ait plus aucune occurence de V dans l’ensemble des contraintes après le ॹltrage de
l’opérateur d’uniॹcation. Les règles suivantes prennent en compte les deux cas possibles,
à savoir quand V est le terme à gauࢥe ou celui à droite du symbole l’uniॹcation.

≡࣐࣌ࢻ࣎ࣀࢿࣆ
V ∈V V ∉ vars(T )

⊢ S ∪ {V ≡ T } → S[V /T ]
≡࣐࣌ࢻ࣌࣎ࣂࣁࣃ

V ∈V V ∉ vars(T )

⊢ S ∪ {T ≡V } → S[V /T ]
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Autrement dit, le terme original « V ≡ T » est retiré du CSP, et dans l’ensemble
de contraintes restant, V est remplacée par le terme T . Pour les termes composés,
l’uniॹcation se propage aux sous-termes.

≡࣎ࣇ࣌ࢿ
a ∈A n ∈N

∗
(E1, . . . ,En ,F1, . . . ,Fn) ∈ T 2n

⊢ S ∪ { a(E1, . . . ,En) ≡ a(F1, . . . ,Fn) } → S ∪ {E1 ≡ F1, . . . ,En ≡ Fn }

Les règles suivantes permeࢦent de détecter l’insatisfaisabilité du CSP lorsque l’uniॹcation
est impossible. Pour cela, le CSP est réécrit en un singleton

{

fail
}

qui représente un
problème trivialement insatisfaisable.

Nous déॹnissons tout d’abord un prédicat auxiliaire, à travers la règle ࢽࣃࣇࣉ࣎ࢻ ; le
jugement ⊢ α1, . . . ,αn : atomic est vériॹé si et seulement si tous les termes αi sont
atomiques, c’est-à-dire soit des atomes soit des variables numériques.

ࢽࣃࣇࣉ࣎ࢻ
n ∈N

∗
(α1, . . . ,αn) ∈ (A∪Z)

n

⊢α1, . . . ,αn : atomic

Alors, nous déॹnissons deux règles basées sur ce prédicat. La première fait éࢥouer la
propagation lors de l’uniॹcation de deux liࢦéraux diॸérents. La seconde prend en compte
le cas de termes complexes n’ayant pas le même atome de tête ou ayant des arités
diॸérentes.

≡ f ai l ࢽࣃࣇࣉ࣎ࢻ
⊢ a,b : atomic a 6= b

⊢ S ∪ { a ≡ b } →
{

fail
}

≡ f ai l ࢾࣈ࣏ࣉ࣊ࣇࣉࢽ

(a,b) ∈A
2

(n,m) ∈N
∗×N

∗

(n 6= m)∨ (a 6= b) (E1, . . . ,En ,F1, . . . ,Fm) ∈ T n+m

⊢ S ∪ { a(E1, . . . ,En) ≡ b(F1, . . . ,Fm) } →
{

fail
}

Nous avons alors ici un exemple de l’utilisation d’un prédicat auxiliaire dans
l’application d’une règle.

1.3.4.2 Exmpl

Soit C2 =
{

f(A, [a,b,c]) ≡ f (z,B), A ≡ x
}

. Les diॸérentes étapes de propagation sont
données par les étapes successives suivantes.

C2 =
{

f(A, [a,b,c]) ≡ f (z,B), A ≡ x
}

⊢C2
∗
→ { A ≡ z, [a,b,c] ≡ B , A ≡ x } ≡ ࣎ࣇ࣌ࢿ

⊢C2
∗
→ { [a,b,c] ≡ B , z ≡ x } ≡ ࣐࣌ࢻ࣎ࣀࢿࣆ

⊢C2
∗
→

{

fail
}

≡fail ࢽࣃࣇࣉ࣎ࢻ

Ainsi, C2 n’admet pas de solution.
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1.4 Famills  omains
La contrainte d’appartenance « V ∈ D » lie une variable V à un domaine D , qui est

un terme atomique ou composé. L’ensemble des termes de même foncteur et de même
arité que D représente une famille de termes que l’on appelle aussi domaine, par abus
de langage. Dans notre exemple précédent, le domaine des intervalles d’entiers regroupe
l’ensemble des termes de la forme « a..b », avec a et b les bornes minimales et maximales
entières. Chaque domaine est muni d’un ensemble de règles de propagation. Nous
montrons quelques-unes de ces règles aॹn d’illustrer les particularités des contraintes
de domaines.

1.4.1 ôl s omains
Plusieurs domaines diॸérents peuvent donner des informations complémentaires

sur un même ensemble de valeurs. Par exemple des variables représentant des valeurs
entières peuvent être liées à la fois à des intervalles et à des relations de congruences :
si une variable X est dans l’intervalle 0..10 et qu’on s’aperçoit qu’elle est impaire, alors
cet intervalle de valeurs peut-être restreint à 1..9. Ainsi, les diॸérentes représentations
d’un ensemble de valeurs se recoupent pour avoir une vision plus précise des valeurs
acceptables par une variable.

1.4.2 Opérations sur ls omains
Un domaine de valeurs, comme un intervalle de la forme a..b ou une liste ॹnie de

valeurs telle que [false, true], est une représentation dans le langage de contraintes d’un
ensemble de valeurs admissibles pour une variable. L’intervalle a..b, qui est un moyen
plus court d’écrire domint(a,b) , représente l’ensemble des entiers relatifs compris entre a

et b inclus, alors que la liste [false, true] représente directement l’ensemble {false, true}.
Pour tout couple d’entiers (a,b) on déॹnit Da..b comme suit :

D; = ;

Da..b = {x ∈Z | a ≤ x ≤ b}

De même, on peut déॹnir récursivement l’ensemble associé à une liste d’atomes ; soient
L une liste d’atomes et H ∈A un atome ; on a :

D[] = ;

D[H |L] = {H }∪DL

On peut ainsi retrouver les ensembles symbolisés par ces termes spéciaux du langages
T que sont les domaines. Par ailleurs, nous surࢥargeons les opérations ensemblistes
usuelles pour les appliquer sur les domaines directement. Ainsi, nous notons 2..6∩0..4
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l’intersection des domaines 2..6 et 0..4, qui est 2..4. Autrement dit, quelques soient a, b,
c et d quatre entiers relatifs, on déॹnit ceࢦe intersection comme suit :

a..b ∩ c..d =

{

; si Da..b ∩Db..c =;

mi n(D)..max(D) sinon, avec D =Da..b ∩Db..c

Nous déॹnissons les autres opérations de manière similaire, c’est-à-dire en les
appliquant sur les ensembles que représentent les domaines, puit en convertissant le
résultat vers un terme approprié dans le langage de contraintes. Par ailleurs, la relation
x ∈ 5..10 est vraie si et seulement si la relation x ∈ D5..10 l’est aussi. Les opérations qui
nous intéressent sont en particulier les unions et les intersections de domaines, mais
aussi l’inclusion et le test d’égalité. En particulier, le test d’égalité entre domaines prend
le dessus sur le test structurel entre termes du langage T : les deux listes [false, true]

et [true, false] sont structurellement diॸérentes (l’ordre est inversé), mais la relation
d’égalité [false, true] = [true, false] est vériॹée, car elle est déॹnie relativement aux
ensembles de valeurs représentés.

En résumé, jusqu’à présent, nous avons introduit diॸérentes notations sur les
ensembles, comme « V ∈ D » qui est la représentation inॹxe de la contrainte « ∈ (V ,D) »
dans un CSP, o « ∈ » fait partie des quelques atomes du langage qui sont des symboles ;
il s’agit ici d’une contrainte du CSP. Nous utilisons par ailleurs le symbole « ∈ » tel qu’il
est déॹni de manière usuelle pour les ensembles. Finalement, dans ceࢦe section, nous
surࢥargeons cet opérateur, ainsi que les opérateurs ∪, ∩, ∉,. . .pour réaliser ces mêmes
opérations sur les domaines portés par les variables, et obtenir en retour des nouveaux
domaines, sous la forme de termes du langage de contraintes.

Ces diॸérentes notations se superposent, mais le contexte de leur utilisation doit
normalement permeࢦre de les distinguer facilement. Par exemple, la règle suivante déॹnit
une règle de ॹltrage qui permet d’éliminer la contrainte n ∈ D d’un ensemble lorsque le
membre gauࢥe, n, est bien un élément du domaine D :

n ∈ D

⊢ S ∪ {n ∈ D } → S

Dans l’expression « S ∪ {n ∈ D } », l’union est celle des ensembles de termes, et porte sur
le CSP, alors que le terme « n ∈ D » est une contrainte. En revanࢥe, la relation n ∈ D

dans les prémisses de la règle permet de tester si la contrainte est vériॹée ; elle fait appel
pour cela à la relation « ∈ » sur les domaines que l’on a déॹnie ici.

1.4.3 ègls ’introution t  propagation
Les domaines de valeurs sont introduits dans un CSP comme les autres contraintes.

L’ensemble de contraintes évolue par propagations successives, et il est possible
d’aࢦeindre une situation o deux variables sont uniॹées, ce qui peut amener à avoir
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plusieurs domaines pour une même variable. Par exemple, si on ajoute la contrainte
V ≡ W à l’ensemble de contraintes {V ∈ 0..10,W ∈ 5..20}, on peut arriver à l’ensemble
suivant après propagation de l’opérateur d’uniॹcation :

{V ∈ 0..10,V ∈ 5..20}

C’est pour cela qu’il existe des règles meࢦant en commun les informations provenant de
plusieurs variables. Ici, on déॹnit la règle suivante :

D = D1 ∩D2

⊢ S ∪ {V ∈ D1,V ∈ D2 } → S ∪ {V ∈ D }

Dans ceࢦe règle, le domaine est réduit selon l’opérateur «∩ » qui représente l’intersection
des domaines respectifs D1 et D2. Le domaine résultant pour notre exemple précédent
est ainsi « 5..10 ». Par la suite, si on instancie V à 8 en ajoutant la contrainte V ≡ 8 à
l’ensemble de contraintes précédent, on obtient après substitution « 8 ∈ 5..10 ». La règle
suivante vériॹe que l’instantiation est correcte et retire la contrainte d’appartenance ; il
s’agit de la règle que l’on a vue dans l’exemple de la section précédente :

n ∈ D

⊢ S ∪ {n ∈ D } → S

L’opération « ∈ » signiॹe que le terme atomique n appartient au domaine représenté
par le domaine D . Nous pouvons aussi détecter l’insatisfaisabilité de la contrainte liant
une variable à un domaine. Dans ce cas, la propagation éࢥoue, ce qui se traduit par la
réécriture vers le singleton

{

fail
}

:

n ∉ D

⊢ S ∪ {n ∈ D } →
{

fail
}

Ainsi, les règles que l’on vient de voir permeࢦent de déclenࢥer de nouvelles propagations
de contraintes dans le système lors de l’uniॹcation ou de l’instantiation d’une variable.
Nous avons présenté quelques-unes des règles essentielles liées à la réduction de
domaines. En pratique, n’importe quelle contrainte peut décider de réduire un domaine
selon sa signiॹcation, et les domaines eux-mêmes peuvent intéragir entre eux pour
exploiter les diॸérentes informations qu’ils représentent.

1.5 r  solution
La résolution d’un CSP utilise la propagation de contraintes pour reࢥerࢥer des

solutions. Elle réalise des hypothèses sur les valeurs des variables d’un problème et lance
la propagation pour trouver une solution ou détecter une insatisfaisabilité. Les diॸérents
essais/erreurs guident la reࢥerࢥe de solutions jusqu’à ॹnalement trouver une valuation
pour aqueࢥ variable du problème, ou conclure sur l’insatisfaisabilité du problème initial.
Nous montrons l’algorithme principal de résolution.
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1.5.1 Contraints t introution ’hypothèss
Dans un CSP, aqueࢥ contrainte représente une relation ou un fait qui est admis

comme vrai dans cet ensemble de contraintes :

ࢿ࣏࣎࣌࣌࣎࣍ࢽ
S ∪ {C } ⊢C

Il arrive que l’on souhaite réaliser une propagation de contraintes dans le contexte d’une
ou plusieurs hypothèses. Dans ce cas, on note à gauࢥe du signe « ⊢ » un ou plusieurs
termes H1, . . . , Hn qui représentent autant de contraintes supplémentaires à prendre en
compte dans la propagation :

ࣉ࣌࣎ࣈࣃ࣓࣊ࣂ
⊢ A∪ { H1, . . . , Hn }

∗
→ B

H1, . . . , Hn ⊢ A
∗
→ B

1.5.2 CP sous orm résolu
Lorsque l’on veut résoudre un CSP, il nous faut un moyen d’arrêter la reࢥerࢥe si

on sait que le problème n’est pas satisfaisable, ou si on a aࢦeint une solution. On a vu
précédemment que certains ॹltrages peuvent introduire la contrainte atomique fail, qui
rend alors le problème insatisfaisable. Nous onsࢥerࢥ ici à savoir si un ensemble est une
solution du problème initial.

Généralement, un ensemble de contraintes S est sous une forme résolue si toutes les
variables sont instanciées (vars(S) =;). On peut aussi s’arrêter dès que les variables ne
sont plus liées entre-elles par des contraintes : elles sont alors indépendantes et on peut
oisirࢥ n’importe quelle valeur dans les domaines associés. Nous verrons cependant par
la suite que l’on a besoin d’ajouter d’autres conditions pour les problèmes particuliers
qu’on souhaite résoudre.

C’est pourquoi nous utilisons un prédicat intermédiare noté ⊢ S : solution pour
représenter qu’un CSP S est sous forme résolue. Nous le déॹnissons pour le moment
comme suit, en saࢥant qu’il sera plus détaillé pour la classe particulière de CSP qui nous
intéresse :

ࣈࣉࣃ࣏࣎ࣆࣉ࣍
fail ∉ S ∀C ∈ S, |vars(C )| ≤ 1

⊢ S : solution

On arrete ainsi la reࢥerࢥe de solution quand les variables du problèmes sont indé-
pendantes les unes des autres et ne contiennent pas le terme fail. C’est le cas dans la
propagation ci-dessous, o l’ensemble résultant peut être considéré comme une solution
sans pour autant instancier explicitement les variables A et B :

⊢
{

gt(A,5) , lt(B,4) , A ∈ 0..10,B ∈ 0..10
}

∗
→ { A ∈ 6..10,B ∈ 0..3}
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On remarque que si S n’est pas sous une forme résolue, cela signiॹe seulement qu’aucune
solution ne peut être extraite des contraintes actuelles, mais pas forcément qu’il n’existe
pas de solution aࢦeignable depuis S (il peut être nécessaire de ॹltrer davantage les
contraintes). Avec ceࢦe notation, on peut déॹnir la méthode générale de résolution d’un
CSP.

1.5.3 ésolution ’un CP
Intuitivement, la résolution consiste à oisirࢥ une variable V dans l’ensemble de

contraintes S, ainsi qu’une valeur v dans le domaine de V , à instancier V par v et à
résoudre le sous-problème ainsi créé ffi. Si le sous-problème éࢥoue systématiquement, on
peut retirer à coup sr la valeur v du domaine de V . Si, au contraire, il existe une solution
aࢦeignable par la résolution du sous-problème, alors on ॹnit la résolution en gardant
ceࢦe solution. Nous utilisons à nouveau des ensembles de règles pour décrire l’étape de
résolution et introduisons pour cela une autre notation.

Déࣧnition 9. Résolution d’un CSP

Soient S et Sol des ensembles de contraintes. On note «⊢ S Sol » le fait que :

1. Sol est sous forme résolue ; et

2. Sol est aࢦeignable par résolution de contraintes depuis S.

La notation «⊢ S Sol » fait le lien entre deux CSP qui ne sont pas nécessairement
aࢦeignables par propagation de contraintes, mais à travers des hypothèses supplémen-
taires ajoutées au cours de la résolution. La ॹgure 1.3 illustre la démarࢥe utilisée à travers
un exemple ॹctif : l’ensemble S0 peut se réecrire en un CSP appelé S1 ; avec une hypothèse
supplémentaire H1, S1 se réecrit en S11 (les hypothèses sont ajoutées par la procédure
de reࢥerࢥe) ; en ajoutant une autre hypothèse H2 à ce CSP, on obtient Sol qui est sous
forme résolue. Alors, comme Sol est une solution obtenue par l’ajout d’une hypothèse
H2 à S11, il s’agit d’une solution aࢦeignable par S11 (étape 1 à 2). Or, S11 est lui-même
construit en ajoutant l’hypothèse H1 à S1, et donc Sol est une solution pour S1 (étape 2
à 3). Finalement, comme S1 et obtenu par propagation de contraintes depuis S0, Sol est
aussi une solution pour S0.

Les hypothèses introduites correspondent toujours à des sous-problèmes du problème
initial, ce qui nous permet de faire le lien entre les CSP et dire qu’une solution au sous-
problème est bien une solution au problème original. Le oixࢥ des hypothèses repose en
pratique sur des heuristiques guidant une démarࢥe par essais/erreurs.

1. En toute généralité, il n’est pas nécessaire de oisirࢥ une valeur v en particulier ; il suॻt de oisirࢥ
un sous-domaine du domaine courant de V .
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1. ⊢ S0
∗
→ S1 ⊢ S1 ∪H1

∗
→ S11 ⊢ S11 ∪H2

∗
→ Sol ⊢ Sol : solution

2. ⊢ S0
∗
→ S1 ⊢ S1 ∪H1

∗
→ S11 ⊢ S11 Sol

3. ⊢ S0
∗
→ S1 ⊢ S1 Sol

4. ⊢ S0 Sol

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 1.3: Exemple de résolution de contraintes. Chaque ligne représente les jugements
connus et notamment la progression de la relation .

1.5.3.1 ègls  résolution

La première règle fait le lien avec la propagation, dans le cas o une solution est
directement aࢦeignable par ॹltrage. La deuxième indique l’aࢦeignabilité d’une solution
Sol depuis un ensemble A, saࢥant que A donne B par propagation et que Sol est
aࢦeignable depuis B .

࣊ࣉ࣊࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌
A

∗
→ B ⊢ B : solution

A B
࣍ࣈࢻ࣎࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌

A
∗
→ B B C

A C

Notre objectif lors d’une résolution est de montrer qu’il existe une solution Sol
aࢦeignable par l’ensemble de contraintes initial. Le cas traité ci-dessous par ࢿ࣏࣎࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌
lie un CSP à une solution trouvée Sol à l’aide d’une hypothèse sur la valuation d’une
variable. L’uniॹcation qui est faite en hypothèse correspond bien à un cas représenté par
S. La solution Sol est donc bien à une des solutions possibles de S.

ࢿ࣏࣎࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌
S ⊢ heuristics(V , v) ⊢ S ∪ {V ≡ v } Sol

⊢ S Sol

Le prédicat S ⊢ heuristics(V , v) n’est pas déॹni ici car il est lui aussi dépendant du type de
problème à résoudre : il met en œuvre les heuristiques de sélection d’une variable et de sa
valuation, signiॹant ainsi que V a été oisieࢥ parmi les variables de S pour être instanciée
à v . D’après la règle, si S auquel on ajoute la contrainte V ≡ v conduit à un CSP solution
Sol , alors S permet d’aࢦeindre la solution Sol . L’hypothèse peut ne pas aboutir à une
solution, et on peut souhaiter étudier le cas o V est diॸérent de v .

ࢿ࣍ࣆࢻࣀࣆࣉ࣍ࢿ࣌
S ⊢ heuristics(V , v) ⊢ S ∪ {V 6≡ v } Sol

⊢ S Sol

Ainsi, les deux règles principales de la résolution que l’on vient de voir font intervenir
des résolutions de CSP intermédiaires, qui elles-même peuvent demander de résoudre
d’autres sous-problèmes. On passe potentiellement en revue toutes les valuations de
toutes les variables d’un problème avant de trouver une solution, ce qui peut ne pas
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terminer si l’espace de reࢥerࢥe est inॹni. L’eॻcacité de la procédure de résolution
dépend fortement de la capacité des règles de ॹltrage à trouver au plus tôt des
insatisfaisabilités dans le CSP, d’une part, et des heuristiques d’instantiation d’autre part.

La vision de la résolution exposée ici ne prend pas en compte les teࢥniques
implémentées en pratique, comme par exemple la gestion de la profondeur de la
reࢥerࢥe (le nombre d’hypothèses déjà faites) ou le décompte du nombre d’éࢥecs à ceࢦe
profondeur.

1.5.3.2 marqu

Selon la nature du problème, on peut ou non vouloir extraire certaines informations
de l’ensemble Sol , comme par exemple les valuations des variables. Par exemple, dans
le cas du puzzle arithmétique SEND+MORE=MONEY, toutes les contraintes mènent
à une instantiation des variables ; comme généralement ces contraintes disparaissent
du système une fois qu’elles portent sur des arguments atomiques valides, l’ensemble
résolu Sol est ॹnalement l’ensemble vide, qui indique seulement qu’il existe une
solution, sans donner les valeurs des variables. Cependant, si nous ajoutons le terme
sendmory(S,E,N,D,M,O,R,Y) à l’ensemble initial, la résolution instancie les variables
pour ॹnalement donner le système Sol =

{

sendmory(9,5,6,7,,,8,2)
}

, qui représente
l’information souhaitée. Le terme auxiliaire est une contrainte sans règle de ॹltrage qui
reste toujours dans l’ensemble et sert à collecter les valeurs récupérées.

1.5.4 Exmpl
Nous reprenons les étapes de résolution de l’exemple « SEND+MORE=MONEY ».

Pour cela, nous suivons un autre eminࢥ de résolution que celui présenté dans la
section 1.1.6 aॹn d’avoir un aperçu de l’application de acuneࢥ des règles propres à la
résolution. Dans notre exemple, un CSP est une solution si et seulement s’il ne contient
plus que le terme sendmory que l’on a décrit précédemment.

Nous montrons dans la ॹgure 1.4 les diॸérentes étapes permeࢦant d’aࢦeindre
l’ensemble solution Sol à partir du système initial (l’ensemble Ssmm est donné page 8) :

S = Ssmm ∪
{

sendmory(S,E , N ,D, M ,O,R,Y )
}

Ces étapes ont été réalisées dans le but de montrer l’application de acuneࢥ des règles
que l’on a vu pour la résolution.

Nous détaillons les étapes dans les paragraphes qui suivent. Jusqu’à la ligne 10, les
règles meࢦent en œuvre la reࢥerࢥe proprement dite. Au-delà, elles meࢦent en évidence
l’aࢦeignabilité de ceࢦe solution à partir de l’ensemble initial. Tout d’abord, la propagation
depuis S vers S1 à la ligne 1 correspond au premier ॹltrage à partir de l’ensemble de
contraintes initial. Le système de contraintes résultant correspond ainsi à l’équation
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 ⊢ S
∗
→ S1                                              (propagation initiale)

2 S1 ⊢ heuristics(D,7)                                (heuristique de résolution)
3 S2 = S1 ∪ {D ≡ 7}

4 ⊢ S2
∗
→ S3                                        (point ॹxe par propagation)

5 S3 ⊢ heuristics(C2,0)                                  (deuxième hypothèse)

6 S4 = S3 ∪ {C2 ≡ 0}

7 ⊢ S4
∗
→

{

fail
}

                                           (insatisfaisabilité)

8 S5 = S3 ∪ {C2 6≡ 0}                               (tentative dans le cas opposé)

9 ⊢ S5
∗
→ Sol                                            (point ॹxe depuis S5)

 ⊢ Sol : solution                                        (Sol est une solution)
 ⊢ S5 Sol                                         ࣊ࣉ࣊࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌) avec 9 et 10)
2 ⊢ S3 Sol                                      ࢿ࣍ࣆࢻࣀࣆࣉ࣍ࢿ࣌) avec 11, 8 et 5)

3 ⊢ S2 Sol                                        ࣍ࣈࢻ࣎࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌) avec 4 et 12)
4 ⊢ S1 Sol                                       ࢿ࣏࣎࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌) avec 13, 3 et 2)
5 ⊢ S Sol                                         ࣍ࣈࢻ࣎࣌ࣆࣉ࣍ࢿ࣌) avec 1 et 14)

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 1.4: Étapes de résolution pour le problème « SEND+MORE=MONEY »

suivante, o les domaines aࢦaࢥés aux variables sont précisés :

1 0 C2 ∈ {0,1} C1 ∈ {0,1} 0

0 9 E ∈ {2, . . . ,8} N ∈ {2, . . . ,8} D ∈ {2, . . . ,8}

+ 0 1 0 R ∈ {2, . . . ,8} E

1 0 N E Y ∈ {2, . . . ,8}

Ce système contient des variables non instanciées et aucune règle de ॹltrage
n’est applicable. On construit alors S2 (lignes 2 et 3) un système identique à S1 mis
à part l’hypothèse supplémentaire que la variable D vaut 7. L’ensemble S2 admet
des propagations de contraintes, jusqu’à aࢦeindre le point ॹxe S3 (étape 4). Celui-ci
représente l’équation suivante :

1 0 C2 ∈ {0,1} 1 0

0 9 E ∈ {5,6,8} N ∈ {5,6,8} 7

+ 0 1 0 R ∈ {2, . . . ,6,8} E

1 0 N E Y ∈ {2, . . . ,5}

L’ensemble n’est pas une solution car il reste des variables. Cependant, plus aucun
ॹltrage n’est applicable. On réalise alors une autre hypothèse en instantiant C2 à zéro
(lignes 5 et 6), déॹnissant ainsi un système de contraintes S4 dont la propagation de
contraintes éࢥoue (ligne 7). En eॸet, la contrainte addcarry initiale conduit à l’équation
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E +C2 −N = 0 dans S3. L’ajout de la contrainte C2 ≡ 0 à S3 mène à une insatisfaisabilité
(ligne 5) puisqu’elle entraîne « E ≡ N » d’une part (addcarry), alors que l’on sait d’autre
part que « E 6≡ N » (alldiࢵerent). L’hypothèse étant responsable de l’éࢥec de la résolution,
on essaye le cas opposé en ajoutant ceࢦe fois la contrainte « C2 6≡ 0 » ; cela déॹnit
l’ensemble S5 (ligne 8). Or, l’ensemble S5 admet des ॹltrages et ceux-ci mènent à un
ensemble solution Sol (lignes 9 et 10).

Les étapes suivantes servent à un faire le lien entre l’ensemble initial et l’ensemble
solution. Tout d’abord, comme S5 peut se réécrire en Sol , on sait que l’on peut aࢦeindre
la solution depuis S5 (ligne 11). Or, S5 est obtenu en niant l’hypothèse «C2 ≡ 0 » ; on peut
donc aࢦeindre la solution à partir de S3 (ligne 12). Comme S3 est aࢦeint par propagation
depuis S2, celui-ci peut aࢦeindre la solution (ligne 13). Enॹn, on rappelle que S2 est
construit à partir de l’hypothèse « D ≡ 7 ». Comme il existe une solution aࢦeignable
depuis S2, on en déduit à la ligne 14 qu’il existe une solution aࢦeignable depuis S1.
Finalement, ceࢦe solution est aussi aࢦeignable depuis S, étant donné que l’ensemble S1

est issu de la propagation de contraintes depuis l’ensemble initial (ligne 15). On a donc
bien trouvé un ensemble Sol tel que «⊢ S Sol ».

1.6 Conlusion
Nous avons présenté les diॸérents mécanismes liés à la programmation logique par

contraintes qui nous seront utiles par la suite. Pour cela, nous avons déॹni un langage
de contraintes dans lequel celles-ci expriment à la fois les relations entre les variables,
mais aussi entre les variables et leurs domaines. Nous pouvons ainsi manipuler un CSP
sous la forme d’un ensemble de contraintes et appliquer de manière uniforme des règles
de transformations locales à cet ensemble. Ces règles permeࢦent de déॹnir l’évolution
dynamique des contraintes, notamment l’ajout de nouvelles variables et contraintes lors
de la propagation, à un niveau plus ou moins détaillé. Enॹn, nous avons présenté le
sࢥéma général de résolution de contraintes à l’aide d’heuristiques.
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Chapitre 2
Le langage Lࢾࣀࢿࣁ multi-horloges étendu

Nous nous intéressons aux systèmes réactifs modélisés selon l’approࢥe synࢥrone
L࣏࣍࣎࣌ࢿ et aux évolutions récentes du langage concerntant les horloges multiples.
L’objectif duࢥapitre est de déॹnir le langageL+, basé sur L࣏࣍࣎࣌ࢿ, qui étend celui-ci pour
prendre en compte des extensions issues de travaux récents. Dans un premier temps, nous
faisons un rappel sur les systèmes réactifs et leur modélisation à l’aide de L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Nous
décrivons ensuite le langage de manière informelle, en passant par l’approࢥe ॺots de
données et le cadencement des ॺots à l’aide d’horloges multiples. Nous introduisons les
extensions que nous souhaitons traiter par la suite, et déॹnissons le langage L+ ainsi que
sa sémantique d’évaluation. Enॹn, nous déॹnissons à la ॹn du apitreࢥ le sous-ensemble
L1 qui symbolise le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ avec horloge unique qui nous servira de point de
comparaison par la suite.

2.1 Présntation inormll

2.1.1 Appro synron L࠸ࡅࡇࡆࡈ

2.1.1.1 ystèms réatis

De nombreux programmes informatiques ont pour but d’entretenir en continu une
interaction avec leur environnement. Il peut s’agir d’interfaces homme-maࢥine [MP08],
ou encore de systèmes embarqués [Hea03], qui réalisent des tࢥes de contrôle et de
commande d’appareils électroniques (p. ex. téléphone portable, lave-linge, robotique
industrielle). Lorsque de tels systèmes doivent réagir à une vitesse donnée, déterminée par
l’environnement, ces systèmes sont modélisés avec des contraintes temps-réel. C’est le cas
par exemple dans certains systèmes critiques, o le temps de réaction d’un programme
est aussi important que sa correction. Les systèmes réactifs, critiques ou non, sont donc
des systèmes réagissant continuellement à des stimulis extérieurs [Ber89, Ber00], qui
garantissent un temps de réaction faces aux variations de l’environnement borné.

Les systèmes réactifs sont souvent comparés aux systèmes transformationnels [HP85],
qui eux produisent un calcul (une transformation) entre un ensemble de valeurs en entrées
et de valeurs en sorties. Un système transformationnel est sࢥématisé de la manière

27
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suivante, o E représente l’ensemble des valeurs d’entrées et S l’ensemble des valeurs
en sortie, c’est-à-dire produites par la fonction f avec les valeurs de E :

E f S

Un système réactif consiste à exécuter de tels calculs en boucle, c’est-à-dire demanière
continue dans le temps. La ॹgure 2.1 suivante représente une boucle réactive entre un
contrôleur et son environnement. Les ॺèࢥes illustrent le passage d’un ou plusieurs
signaux de l’un à l’autre, à travers des capteurs ou des actionneurs. Ici, il s’agit d’un
contrôle en boucle fermée : le contrôleur peut recevoir des retours d’informations de la
part de l’environnement suivant les actions qu’il eॸectue.

Contrôlur Environnmnt

Actionneurs

Capteurs

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.1: Boucle fermée réactive entre un contrôleur et son environnement

Par exemple, un moteur asservi (servomoteur) fonctionne en boucle fermée : il reçoit
une consigne de position, et ajuste en permanance sa propre position. Pour cela, le
système mesure à aqueࢥ instant l’écart entre la position désirée (la consigne) et la
position courante. La diॸérence mesurée donne lieu à une réaction. Le capteur ainsi que
la consigne constituent les entrées du contrôleur, alors que la commande de déplacement
en est une sortie.

L࣏࣍࣎࣌ࢿ [Hal05, CPHP87] est un langage de spéciॹcation pour les systèmes réactifs
issu de l’approࢥe synࢥrone [BCE+03, PBdST05]. Il fournit un ensemble de primitives
pour manipuler les ॺots de données entrant, sortant et circulant dans un système réactif
au cours du temps. Le langage peut-être compilé (transformé) vers des instructions sé-
quentielles de plus bas-niveau [HRR91, Ray91], tout en garantissant un temps d’exécution
borné de aqueࢥ itération de la boucle réactive, ainsi qu’une utilisation bornée de la
mémoire (ces deux points sont importants pour les systèmes embarqués). Le formalisme
L࣏࣍࣎࣌ࢿ assure ainsi de bonnes propriétés aux programmes modélisés et s’inscrit dans une
méthode de conception familière aux programmeurs de systèmes réactifs [Hal98, Ber00].

L࣏࣍࣎࣌ࢿ se place dans une famille de modèles qui segmente le temps en successions de
cycles, comme c’est le cas généralement avec des contrôleurs numériques ; contrairement
aux contrôleurs analogiques capables de traiter les signaux en continu, les contrôleurs
numériques reposent sur une représentation discrète des grandeurs physiques [JS05].
Dans notre cas, un cycle de calcul correspond à un aller-retour entre l’environnement
et le contrôleur. On numérote aqueࢥ cycle avec un entier, en commançant par zéro au
cycle initial. Les temps de calculs réalisés sont supposés négligeables, car on suppose que
le temps d’exécution d’un cycle est suॻsamment rapide pour respecter les contraintes
temporelles du système et ainsi observer toute variation signiॹcative d’une des entrées.
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2.1.1.2 Cyls  aluls

Pour expliquer la démarࢥemise en œuvre autour de Lustre, nous reprenons la boucle
réactive de la ॹgure 2.1, du point de vue du contrôleur, et la déplions sur les diॸérents
cycles d’exécution. Les ensembles de valeurs Ei et Si sont celles des entrées lues et des
sorties produites par un système donné au cycle i . Un système réactif est alors vu comme
l’application répétée dans le temps d’une fonction f associée à celui-ci. À tout cycle i , on
a la relation suivante :

Si = f (Ei )

E0 E1 . . . Ei

f f f

S0 S1 . . . Si

Un tel modèle peut convenir pour un système réactif simple sans état interne.
Cependant, il est rare que les entrées seules suॻsent à déॹnir complètement un
contrôleur. Ceux-ci sont souvent complexes et peuvent angerࢥ d’état au cours du temps.
Par exemple, on peut avoir besoin de calculer la dérivée d’une grandeur physiquemesurée
par un capteur, ce qui nécessite la mémorisation des observations passées de ces mesures.
Il est aussi possible que le contrôleur doivent réaliser une succession de tࢥes (p. ex. :
déplacer un bras robotisé, prendre une pièce, la déplacer, etc.), et dans ce cas, l’état du
système mémorise le traitement actuel à réaliser et décide s’il doit passer ou non à l’état
suivant au cours du temps.

2.1.1.3 État intrn

La mémorisation d’un cycle à un autre est comprise dans la notion d’état, noté σ,
variable dans le temps. En plus de réaliser un calcul des entrées vers les sorties, la fonction
f peut maintenant aussi modiॹer l’état du contrôleur à aqueࢥ cycle. Soit i un entier
représentant un cycle de calcul. On détermine l’état courant et les sorties à l’aide de l’état
précédent et des entrées.

L’état initial σ0 du système est déॹni à part, et l’égalité suivante est valable pour tout
cycle i > 0 :

Si ,σi = f (Ei ,σi−1)

La relation entre l’état courant, les sorties et les entrées est donnée à travers la fonction
f qui prend ceࢦe fois deux arguments, les entrées et l’état précédent, et retourne deux
résultats, à savoir les sorties courantes et le proࢥain état. Nous ajoutons à la trace
d’exécution abstraite précédente l’état courant σ.
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1. v = 0 - Initialiser v avec la valeur 0

2. LIRE e - Lire la valeur courante de e

3. s = e + v - Calculer la somme s

4. v = e - La nouvelle valeur de v est e

5. ECRIRE s - Envoyer la sortie vers l'environnement

6. ALLER A 2 - Repartir au point 2 pour le prochain cycle

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.2: Pseudo-code séquentiel équivalent au calcul du nœud somme.

E0, σ0 E1,σ1 . . . Ei−1,σi−1 Ei,σi

f0 f1 fi

S0 S1 . . . Si

2.1.1.4 Exmpl

On considère un contrôleur simple qui adment une valeur entière « e » en entrée et
une sortie « s ». Àࢥaque cycle, la valeur de « s » est la somme des deux dernières valeurs
en entrée, c’est-à-dire celles au cycle courant et celle au cycle précédent. On introduit une
variable « v » qui contient la valeur précédente de « e ». Les relations entre les variables
au cours du temps sont les suivantes :

– Au cycle zéro, v contient une valeur par défaut, zéro.
– elque soit le cycle i suivant, vi prend la valeur ei−1.
– elque soit le cycle i , si = ei + vi .

cycle 0 . . . i-1 i . . .

e e0 ei−1 ei

v v0 = 0 vi = ei−1

s s0 = e0 si = ei + vi

Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ permet de décrire un tel système en termes simples, puis de le
compiler dans un langage séquentiel similaire au pseudo-code de la ॹgure 2.2. Le système
donné en exemple s’écrit de la manière suivante en L࣏࣍࣎࣌ࢿ ffi :

1. Ici, les équations sont écrites pour ressembler à la formulation originale, avec une variable
intermédiaire. Il n’est cependant pas nécessaire d’introduire la variable v puisque le langage permet d’écrire
l’équation plus simplement sous la forme s = e → (pre(e) + e).
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node somme(e: int) returns (s: int)

var v: int;

let

v = 0 → pre(e);

s = e + v ;

tel

La première ligne déclare un nouveau nœud L࣏࣍࣎࣌ࢿ appelé somme qui tient lieu de
système réactif. Il admet une entrée e et une sortie s, toutes deux de type int (des valeurs
entières). Tout variable locale, comme v ici, est déclarée dans le partie délimitée par les
mot-clés var et let. Les mots-clés let et tel délimitent un bloc d’équations, o aqueࢥ
variable calculée doit être associée à une expression de déॹnition, à travers une aॸectation
de la forme Variable = Expression.

La variable v est déॹnie par l’expression « 0 → pre(e) » : l’opérateur ॺèࢥe est placé
entre deux sous-expressions. À gauࢥe de la ॺèࢥe se trouve la déॹnition de v au cycle
initial. À droite de la ॺèࢥe, on a l’expression associée à v à tous les autres cycles de
calculs, à savoir la valeur précédente de l’entrée e. La sortie s, quant-à-elle, est déॹnie à
tous les cycles comme étant la valeur courante de v plus celle de e.

Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ est ainsi muni d’opérateurs temporels, à savoir la ॺèࢥe «→ » et
l’opérateur « pre ». Le cycle de calcul n’est pas précisé dans la spéciॹcation, car le temps
est implicite.

Nous décrivons dans la section suivante de manière informelle le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ
ainsi que les extensions du langage que nous voulons traiter.

2.1.2 Noyau L࠸ࡅࡇࡆࡈ
Unmodèle L࣏࣍࣎࣌ࢿ est composé d’un nœud, c’est-à-dire un système d’équations o les

ॺots de sortie sont exprimés en fonction de ॺots d’entrée par l’intermédiaire d’expressions
arithmétiques, logiques ou temporelles Un système réactif est ainsi représenté par un
unique nœud principal appelé « nœud racine ». Dans le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ original, il est
possible de déॹnir d’autres nœuds, auxiliaires, qui jouent le rôle de sous-systèmes. Nous
ignorons cet aspect du langage dans ce document pour simpliॹer la présentation.

2.1.2.1 Flots  onnés

Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ déॹnit des opérateurs qui s’appliquent non pas sur des valeurs
ponctuelles dans le temps, mais sur des ॺots de données. Un ॺot de données est séquence
inॹnie de valeurs. Par exemple, la constante 3 de L࣏࣍࣎࣌ࢿ symbolise la séquence inॹnie
de valeurs (3,3,3, . . . ).

Les variables du langage servent à nommer des ॺots du systèmes : les identiॹants de
variables sont notés, dans ce document, enminuscules (p. ex. x, y, position, vitesse, . . .).
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Pour toute variable L࣏࣍࣎࣌ࢿ dont l’identiॹant est x, on note xi la valeur de x au cycle i ≥ 0 :

x= (x0, x1, x2, . . . )

Nous considérons uniquement deux types de base, à savoir bool (true ou false) et int
(entiers relatifs). Nous ignorons le type real usuel car il introduit des notions complexes
qui ne nous intéressent pas directement ici. Nous verrons par la suite qu’il est possible de
déclarer des types supplémentaires à l’aide du langage (§2.1.3.1).

Le langage déॹnit un ensemble classique d’opérateurs combinatoires sur les ॺots,
comme l’addition, la multiplication. L’opérateur « * » correspond à la multiplication,
cycle-à-cycle, des paires de valeurs portées par les deux opérandes :

x*y=
(

(x0 ∗ y0), (x1 ∗ y1), . . .
)

En plus des opérations arithmétiques usuelles (+, -, div, mod, *), L࣏࣍࣎࣌ࢿ déॹnit les
opérations booléennes (and, or, not), les opérateurs de comparaisons (<,≤,≥,>), d’égalité
et d’inégalité (=, 6=) et l’opérateur conditionnel ternaire « if..then..else ». Le tableau
de la ॹgure 2.3 illustre le résultat de l’application d’opérateurs combinatoires sur des ॺots
de valeurs quelconques ².

cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 . . .

x 1 1 2 3 -4 -7 13 -5 8 10

y 0 1 1 2 3 5 5 1 0 16

a = x + y 1 2 3 5 -1 -2 18 -4 8 26

b = y > x T f T T f f T f T f

c = not(b) f T f f T T f T f T

d = if c then x else y 0 1 1 2 -4 -7 5 -5 0 10

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.3: Exemples de calculs simples : (a) somme des valeurs courantes de x et y (b)
la comparaison est eॸectuée à aqueࢥ cycle et donne un résultat booléen (c) négation du
ॺot booléen b calculé précédemment (d) si le ॺot c vaut vrai, d prend la valeur courante
de x ; sinon, celle de y.

2.1.2.2 Primitivs tmporlls

Les deux opérations temporelles principales du langage sont les suivantes :

– Initialisation. La valeur retournée par l’expression x → y dépend du cycle
d’évaluation : elle coïncide avec la valeur de x au cycle initial, puis avec celle de y
à tous les autres cycles. Le ॺot de valeurs est alors :

(x0, y1, y2, . . . )

2. Les valeurs booléenes true et false sont respectivement abrégées « T » et « f » dans les grilles de
valeurs, pour plus de lisibilité.
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– Déalag unitair. Les valeurs sont décalées de sorte à être disponibles au cycle
suivant. Le décalage n’est pas déॹni au cycle initial (il n’existe pas de cycle
précédent), ce qui est symbolisé ci-dessous par le symbole « ࣆࣃࣈ ». Il s’agit d’une
erreur de spéciॹcation si le système nécessite d’évaluer un opérateur pre au cycle
initial. La séquence de valeurs pour l’expression pre(y) est alors :

,ࣆࣃࣈ) y0, y1, y2, . . . )

Les deux opérateurs sont complémentaires et généralement utilisés conjointement,
de sorte que l’opérateur d’initialisation complète le cas initial laissé indéterminé par un
décalage temporel. On obtient alors une combinaison de la forme :

x → pre(y)

La séquence de valeurs est alors complètement déॹnie :

(x0, y0, y1, y2, . . . )

L’imbrication de plusieurs retards unitaires couplés avec des ॺèࢥes permet de faire
référence à des valeurs antérieures au cycle précédent. L’exemple de la ॹgure 2.4 illustre
ceci : le ॺot F contient à aqueࢥ cycle n la valeur de la suite ³ de Fibonacci au rang n. Les
ॺots pF et ppF correspondent respectivement à un décalage de 1 et de 2 cycles du ॺot F,
complétés par des valeurs initiales bien .oisiesࢥ

F = pF + ppF ;

pF = 0 → pre(F) ;

ppF = 1 → pre(pF) ;

cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9

F 1 1 2 3 5 8 13 21 34 55

pF 0 1 1 2 3 5 8 13 21 34

ppF 1 0 1 1 2 3 5 8 13 21

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.4: Suite de Fibonacci en L࣏࣍࣎࣌ࢿ à l’aide d’opérateurs temporels imbriqués.

2.1.2.3 Propriétés invariants

Nous terminons la présentation du langage en rappelant que L࣏࣍࣎࣌ࢿ permet de
déॹnir, au sein d’un nœud, un ensemble de propriétés invariantes exprimées à l’aide
d’expressions booléenes. Parmi le bloc d’équations associé à un nœud, il est en eॸet
possible d’introduire des expressions de la forme suivante :

assert Exp ;

3. Pour tout n > 1, Fn = Fn−1 +Fn−2 ; F0 = F1 = 1
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Ici, Exp est n’importe quelle expression booléene L࣏࣍࣎࣌ࢿ formée autour des variables
visibles dans le nœud qui la contient. L’asssertion signiॹe qu’à aqueࢥ cycle d’exécution,
l’expression Exp s’évalue à la valeur true. L’intérêt d’exprimer les invariants de ceࢦe
manière permet de préciser aux outils d’analyse, comme un compilateur ou un model-
,e߳erߴ les hypothèses sur lesquelles repose un système.

Par exemple, on suppose que l’expression Exp est « i > 0 ». Si i est une entrée du
système, l’assertion est une précondition du système réactif, qui nécessite que i soit
toujours strictement positive. À l’inverse, si i est le résultat d’un calcul, ceࢦe expression
aॻrme que celui-ci est toujours positif au sein du système. Dans un cas ou l’autre, la
propriété doit être prise en compte dans la conception du système.

2.1.3 L࠸ࡅࡇࡆࡈ multi-horlogs t ss xtnsions
Jusqu’à présent, les ॺots de données des exemples précédents étaient tous cadencés sur

le rythme global du système, que l’on appelle l’horloge de base : ils admeࢦent une valeur
exactement à tous les cycles d’exécution. Pour cela, on s’est restreint aux opérateurs
usuels qui constituent le sous-ensemble de L࣏࣍࣎࣌ࢿ qualiॹé de « mono-horloge ». Le
langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ classique déॹnit des constructions qui permeࢦent de cadencer des ॺots de
données sur des horloges calculées. Les horloges permeࢦent d’activer ou de désactiver des
calculs pendant le fonctionnement du système. Le langage que l’on présente maintenant
est donc qualiॹé de « multi-horloges ».

Initialement, les horloges ont été assimilées à des ॺots booléens [CPHP87] : à aqueࢥ
cycle o une horloge vaut true, les ॺots cadencés sur ceࢦe horloge peuvent être calculés ;
sinon, ces ॺots n’admeࢦent pas de valeur au cycle considéré. Comme une horloge est
déॹnie à l’aide d’un ॺot, il est possible de construire diॸérents niveaux de calculs, acunࢥ
évoluant à son rythme propre tout en synࢥronisant les traitements.

Depuis la déॹnition originale du langage, la notion d’horloges a été légèrement
étendue à travers diॸérents travaux portant sur les langages L࣏࣍࣎࣌ࢿ et L࣏ࢾࣃࢽ S࣓ࣈ
ࢿࣈࣉ࣌ࣂࢽ [CP96, CGHP04, CPP05a]. Une horloge est alors vue comme une information
de type associée à un ॺot et n’est plus matérialisée par un ॺot booléen. Nous décrivons
dans la suite de ceࢦe section les mécanismes d’horloges, les opérateurs when et merge
de ॹltrage et de projection de ॺots, ainsi que la réinitialisation asynࢥrone de ॺots de
données. Mais tout d’abord, nous nous intéressons aux types énumérés, car toutes les
autres notions en dépendent.

2.1.3.1 yps énumérés

Un type énuméré est une collection ॹnie de symboles, identiॹée par un nom. Chaque
symbole est une valeur de ce type. Une déclaration de type énuméré a lieu en dehors d’un
nœud, et se présente comme dans l’exemple ci-dessous :

type mouvement = enum{recule , stop , avance };
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Avec ceࢦe déclaration, le programmeur déॹnit un type appelé mouvement, dont les
trois valeurs possibles sont les constantes recule, stop et avance. Il est alors possible
de déॹnir un ॺot de données de type mouvement, et acuneࢥ des valeurs qu’il prendra
dans le temps sera une des valeurs symboliques du type. Les types énumérés permeࢦent
de déॹnir des ॺots à valeurs logiques au-delà du type booléen qui ne peut représenter
que deux valeurs diférentes. Ils remplacent les constantes numériques entières qui
jouent habituellement le même rôle. Par exemple, avec la déclaration suivante, on peut
représenter aussi un ensemble de trois valeurs qui ont signiॹcation particulière dans le
modèle :

const RECULE = 0;

const STOP = 1;

const AVANCE = 2;

Cependant, les types énumérés donnent plus d’informations que des constantes
entières et permeࢦent entre autres d’éviter des erreurs potentielles de manipulation de ces
variables. Par exemple, l’expression RECULE+2 est reconnue par un compilateur comme
étant valide, alors que l’équivalent avec le type énuméré précédent n’est pas autorisé par
le langage. Les seules opérations réalisables entre deux valeurs d’un même type énuméré
sont les tests d’égalité et d’inégalité .ڏ

Les types énumérés sont pratiques pour modéliser un système sans recourir à des
constantes, mais ils se révèlent surtout importants par le fait qu’il peuvent servir à
cadencer des calculs sur des horloges complémentaires, ce qui, on le verra ensuite, permet
de simuler un ensemble d’états d’un automate.

2.1.3.2 Horlogs

Chaque ॺot de données F est lié à une information de type appelée horloge, notée
h(F ). À aqueࢥ cycle d’exécution, une horloge peut être soit absente soit présente.
L’horloge de base est notée base et est présente à tous les cycles. Toute horloge h qui
n’est pas l’horloge de base du système est de la forme (s, v), telle que :

1. le type associé à s est un type énuméré T

2. v est une valeur possible pour le type T

Alors, pour tout cycle c d’exécution du système, h est présente au cycle c si et seulement
si le ॺot s admet une valeur au cycle c et que ceࢦe valeur est v . La variable de ॺot s est
appelée otࢷ support de l’horloge h.

Si une horloge h est présente à un cycle, tous les ॺots F d’horloge h admeࢦent une
valeur à ce cycle ; sinon, ces ॺots n’admeࢦent pas de valeur à l’instant considéré. On peut

4. On verra avec l’opérateur « merge » que la position d’une valeur symbolique dans la déclaration
de son type est importante, et qu’ainsi, les types énumérés sont ordonnés. Cependant, les opérateurs de
comparaison ne s’appliquent pas sur les valeurs symboliques.
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donc avoir des ॺots qui évoluent à des rythmes plus lents que le système, ces rythmes
étant donnés par les instants de présence de leurs horloges respectives. Le traitement des
ॺots temporisés est possible grce à deux mécanismes principaux :

1. La construction d’un ou plusieurs niveaux d’horloges par ॹltrages de ॺots existants.

2. La reconstruction d’un ॺot par entrelacement de ॺots d’horloges diॸérentes.

Nous présentons le ॹltrage à travers un exemple, décrivons les relations de parenté
entre les horloges ainsi construites, puis montrons comment les ॺots ralentis peuvent
être combinés entre eux et servir ॹnalement à reconstruire, par entrelacement de leurs
valeurs respectives, un ॺot plus rapide .ڐ Nous décrivons en particulier les angementsࢥ
d’interprétation des opérateurs temporels et des assertions en présence d’horloges
multiples.

2.1.3.3 Filtrag  ࣨots

Le ॹltrage d’un ॺot par une horloge consiste à ne retenir d’un ॺot que les valeurs qui
coïncident avec la présence de ceࢦe horloge. Il se présente sous la forme suivante :

y = x when (c match v) ;

Le ॺot y est le résultat du ॹltrage du ॺot x aux instants o le ॺot c vaut la valeur v.
Ainsi, l’opérateur when prend deux ॺots, x et c, de même horloges, et construit le ॺot y
d’horloge (c, v), présent uniquement aux cycles o c vaut v. Il existe deux constructions
alternatives, o le membre droit de l’opérateur when est une variable booléenne ou sa
négation :

y = x when b ;

y = x when not(b) ;

Le type bool est assimilé à un type énuméré : les notations sont équivalentes aux
ॹltrages selon les horloges respectives (b , true) et (b , false).

Exmpl La ॹgure 2.5 illustre l’utilisation de l’opérateur when. Le type énuméré t

possède trois valeurs a, b et c. La ॺot s de type t sert à ॹltrer le ॺot entier x, pour
acuneࢥ de ces valeurs, donnant ainsi les ॺots xa, xb et xc d’horloges respectives (s, a),
(s,b) et (s,c). La valeur de xc sert à construire un ॺot booléen nommé pos, vrai à tous
les cycles o xc est supérieur à zéro ; il faut pour cela ॹltrer la constante zéro pour que
la comparaison puisse s’eॸectuer sur deux expressions de même horloge. Finalement, xc
permet de construire deux ॺots, les valeurs de xc quand celles-ci sont positives (xcp) ou
négatives (xcn).

5. Autrement dit, présent plus fréquemment que acunࢥ des ॺots qui le composent.
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type t = enum{a, b, c};

. . .

xa = (x when s match a);

xb = (x when s match b);

xc = (x when s match c);

pos = (xc >= (0 when s match c));

xcp = xc when pos;

xcn = xc when not(pos);

Cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8

x 25 10 31 -41 -10 23 -5 -15 10

s a c b c a b a c a

xa 25 -10 -5 10

xb 31 23

xc 10 -41 -15

pos T f f

xcp 10

xcn -41 -15

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.5: Exemple d’utilisation de l’opérateur when

2.1.3.4 lations  parnté

Dans l’exemple 2.5, les horloges manipulées sont les suivantes : l’horloge de base,
les horloges (s, a), (s,b), (s,c), ainsi que (pos , true) et (pos , false). Elles forment une
hiérarࢥie, à travers la relation de parenté donnée par les horloges de leurs ॺots supports :

– base est l’horloge mère de (s, a), (s,b) et (s,c) car l’horloge de s est base ;
– (s,c) est l’horloge mère de (pos , true) et (pos , false), car h(pos) = (s,c).

2.1.3.5 ynronisation s aluls

L’évaluation des autres opérateurs du langage, comme les opérations cycle-à-cycle,
sont compatibles avec les horloges. Ainsi, les opérations arithmétiques et logiques
sont applicables uniquement à des ॺots de même horloge : une expression telle que
« y = x + (x when c) » n’a pas de sens, puisque les membres gauࢥe et droit de
l’addition sont nécessairement d’horloges diॸérentes. Par exemple, si h(x) = base, alors
l’horloge du membre droit est (x,c) ; même si en pratique c peut valoir systématiquement
true lors de l’exécution du système, de sorte que les horloges soient toujours présentes
simultanément, l’expression est mal construite est n’est pas acceptée par le langage.

2.1.3.6 Initialisation t éalag

La sémantique des opérateurs temporels déॹnis pour L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloge, à savoir
le décalage unitaire et l’initialisation de ॺots, est généralisée en présence d’horloges
multiples.
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Cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8 · · ·

xa 25 -10 -5 10

xa2 5 -2 -1 2

xb 31 23

xb2 0 31

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.6: Opérations sur des ॺots ralentis

– L’expression E déॹnie par «A → B», o A et B ont nécessairement lamême horloge,
s’évalue comme précédemment selon le membre A à l’instant initial. Cependant, cet
instant initial est relatif à l’horloge de E : en eॸet, le premier instant o E est déॹni
est le premier cycle auquel son horloge h(E) est présente.

– L’instant précédent d’un ॺot est lui-aussi relatif aux instants de présence de son
horloge. Par exemple, l’expression F déॹnie par « A → pre(B) », o A et B ont la
même horloge h, fait référence aux valeurs passées de B dans le membre droit de
son équation. Or, la valeur passée de B est celle au dernier cycle o son horloge
était présente, qui n’est pas forcément le cycle précédent.

Exmpl La trace d’exécution de la ॹgure 2.6 réutilise les ॺots xa et xb obtenus
précédemment à travers les équations suivantes :

-- Divison de xa par 5

xa2 = xa / (5 when s match a) ;

-- Decalage des valeurs de xb

xb2 = (0 when s match b) → pre(xb) ;

Le ॺot xa2 est un exemple de calcul simple réalisé avec des ॺots de données ralentis :
ici, les valeurs de xa sont divisés par cinq. La constante a été ralentie elle-aussi pour
satisfaire aux règles du calcul d’horloges.

Le ॺot xb2 réalise le décalage d’un cycle du ॺot xb2, relativement à son horloge.
La valeur initiale du nouveau ॺot est zéro à sa première évaluation, puis la valeur
précédente de xb aux autres cycles. Le zéro mis en évidence dans la ॹgure est celui issu de
l’initialisation, et marque le cycle initial du ॺot xb. On peut voir que ce cycle correspond
à la première occurence de la valeur b pour s. Le décalage temporel aussi dépend de
l’horloge, puisque la valeur précédente de xb correspond à la dernière valeur que le ॺot
avait, la dernière fois que son horloge était présente.
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Cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8

pos T f f

xcp 10

xcn -41 -15

xc2 10 41 15

xa2 5 -2 -1 2

xb2 0 31

m 5 10 0 41 -10 31 -5 15 10

s a c b c a b a c a

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.7: Exemple d’utilisation de l’opérateur merge

2.1.3.7 Projtion  ࣨots

L’opérateur d’entrelacement de ॺots « merge » réalise une projection de plusieurs ॺots
d’horloges complémentaires vers un unique ॺot. Soient n > 1 et T un type énuméré de
n éléments notés t1 à tn . Soient s un ॺot de données de type T et n expressions de ॺots
notées E1, . . . ,En , tels que :

– Tous les ॺots E1 à En ont le même type TE (indépendant de T )
– elque soit i entre 1 et n, h(Ei ) = (s, ti )

Alors, les horloges (s, t1) à (s, tn) sont dites « horloges complémentaires » car elles
reposent sur le même ॺot support s pour des valeurs diॸérentes du type T . Par ailleurs,
comme ces valeurs sont exactement les n valeurs de T , à aqueࢥ cycle o s admet
une valeur, il existe exactement un k entre 1 et n tel que s = tk à ce cycle, et tel
que Ek , d’horloge (s, tk ), admeࢦe elle-aussi une valeur à ce cycle. Ainsi, l’expression
« merge(s,E1,. . .,En) » est un ॺot de type TE et de même horloge que s, valant à
aqueࢥ cycle la même valeur que l’unique expression Ek déॹnie au moment considéré.
Étant donnée la syntaxe de l’opérateur « merge », les types énumérés sont nécessairement
ordonnés. La ॹgure 2.7 est un exemple de recomposition de ॺots d’horloges diॸérentes.
Elle reprend les équations des exemples précédentes et les recompose pour obtenir un
nouveau ॺot de données appelé m.

-- Valeur absolue par entrelacement de xcp et de (- xcn)

xc2 = merge(pos , xcp , (- xcn)) ;

-- Fusion des differents flots

m = merge(s, xa2 , xb2 , xc2);
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2.1.3.8 Assrtions tmporisés

Nous avons vu précdemment qu’un système réactif peut rendre explicite certains de
ses invariants, par le biais d’une expression de la forme « assert Exp ». Or, il est possible,
en présence d’horloge, que l’expression Exp possède une horloge diॸérente de l’horloge
de base. Par exemple, si un système possède une entrée entière i et une entrée booléenne
b, l’expression suivante est valide :

assert ((i > 0) when b);

L’invariant exprimé ici est qu’à aqueࢥ instant o b vaut true, la relation « i > 0 » est
vériॹée. En particulier, l’assertion ne dit rien à propos des instants o l’horloge du ॹltrage
est absente.

2.1.3.9 éinitialisations  ࣨots

La réinitialisation de ॺots est une extension du langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ qui propose une
primitive de reconॹguration pour les ॺots de données [HP00]. L’opérateur «→ » de
L࣏࣍࣎࣌ࢿ est modiॹé pour pouvoir retourner dans un état initial suivant la valeur de ॺots
booléens.

Soient A et B deux expressions L࣏࣍࣎࣌ࢿ de même type et de même horloge h. Soit
R = R1, . . . ,Rn un ensemble d’expressions booléennes L࣏࣍࣎࣌ࢿ d’horloges respectives
quelconques. Soit c un cycle auquel l’horloge h est présente. On note E l’expression
« A →∗ (R1;. . .;Rn) B ».

Alors, l’opérateur «→∗ » est appelé opérateur de réinitialisation (ou de redémarrage) ;
les ॺots R1 à Rn sont appelés otsࢷ de réinitialisation. La sémantique de l’opérateur est la
suivante : si c est le premier cycle auquel h est présente (le cycle intial de l’expression),
alors E s’évalue comme la valeur de A au cycle c ; sinon, l’expression s’évalue comme B ,
à moins que l’expression ait été réinitialisée par un des ॺots de réinitialisation depuis la
dernière fois que E admeࢦait une valeur.

Plus précisément, pour un cycle c qui n’est pas le cycle initial de l’expression, on
appelle fenêtre (temporelle) de réinitialisation de l’expression E au cycle c l’ensemble des
cycles compris entre c (inclus) et le dernier cycle (exclu) de présence de l’horloge h.

– S’il existe au moins une occurence de la valeur true pour au moins un des ॺots
Ri (1 ≤ i ≤ n) dans la fenêtre de réinitialisation, alors E s’évalue aussi comme la
valeur au cycle c du membre gauࢥe, ici A.

– Sinon, l’expression E s’évalue comme la valeur de B à ce même cycle.

L’opérateur « →∗ » permet donc de réinitialiser des calculs en revenant dans le
membre gauࢥe de la ॺèࢥe, lorsqu’au moins un des ॺots de réinitialisation devient vrai.
Dans les cas o l’ensemble de ॺots R est vide ou ces ॺots sont systématiquement faux
ou absents, la sémantique est équivalente à celle de l’opérateur «→ » usuel. On peut
remarquer que les ॺots de réinitialisation peuvent avoir des horloges indépendantes les
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Cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14

h f f T f f T f f f f T f f T f

f 0 1 0 0

g 0 1 2 3

r f f f f f f T

s f f T f f

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.8: Réinitialisation de ॺots

unes des autres, et indépendantes de l’horloge commune aux deux branࢥes de la ॺèࢥe.
Pour ceࢦe raison, l’opérateur est qualiॹé d’opérateur de redémarrage asynߴrone.

Exmpl La ॹgure 2.8 illustre les diॸérents termes que l’on vient de déॹnir et la
sémantique de l’opérateur. Les ॺots f et g sont déॹnis par les équations suivantes :

f = (0 when h) →∗ (r; s) (pre(f) + (1 when h)) ;

g = (0 when h) → (pre(g) + (1 when h)) ;

Le ॺot booléen h est une entrée du système, de même que les ॺots r et s. On a
h( f ) = (h, true) et h(h) = base ; l’horloge de r est présente aux cycles impairs, celle de
s est présente aux cycles multiples de 3. L’expression portée par f est réinitialisable par
les ॺots s et r. Le ॺot g représente la même équation que f mais avec une ॺèࢥe simple,
sans redémarrage. Dans la ॹgure 2.8, les numéros de cycles encadrés représentent les
fenêtres temporelles successives pendant lesquelles les ॺots r et s peuvent réinitialiser le
ॺot f : par exemple, aux cycles 3, 4 et 5, toute occurence de true pour r ou s réinitialise
la valeur de F au cycle 5. Au cycle 6, le ॺot s prend la valeur true ; bien que l’horloge de
f ne soit pas présente à ce cycle, la réinitialisation est prise en compte pour la proࢥaine
évaluation de ce ॺot, au cycle 10. De même, au cycle 16, le ॺot r force f à valoir zéro. Le
ॺot g, quant à lui, incrémente progressivement au cours du temps.

2.1.3.10 Grammair u langag

Nous résumons la syntaxe du langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ multi-horloges étendu en rappelant
sa syntaxe concrète. Il s’agit de celle que nous adoptons dans les extraits de code à
travers nos diॸérents exemples. Chaque symbole non-terminal est constitué de règles
de production impliquant des symboles terminaux et non-terminaux. Les symboles
terminaux sont donnés de manière liࢦérale, à l’aide d’ensembles de mots ou d’expressions
rationnelles. Le mot vide est représenté par ǫ. Les doubles croࢥets �E� autour d’une
expression E indiquent zéro ou une occurence de ceࢦe expression. Les doubles accolades
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{{E }} représentent zéro ou plusieurs occurences successives de l’expression E . Nous
commentons les règles à la suite de la grammaire.

ègls  proution

Model ::= {{ TypeDecl }} Node — Modèle
TypeDecl ::= type ࠷ = enum { ࠵ࡀࡆ {{ , ࠵ࡀࡆ }} } ; — Déclaration de type

Node ::= node ࠷ — Déclaration du nœud
( Var {{ ; Var }} ) — Entrées
returns ( Var {{ ; Var }} ) ; — Sorties
� var Var {{ ; Var }} � — Variables locales (si nécessaire)
let {{ BodyElt }} tel ; — Corps du nœud

Var ::= ࠷ : Type � when Clo߳Exp � — Déclaration d’une variable
Type ::= int | bool | ࠷ — Types associés aux ॺots

Clo߳Exp ::= ࠷ match ࠵ࡀࡆ — Cas général avec types énumérés
| ࠷ | not ࠷ — Notation simpliॹée pour les booléens

BodyElt ::= ࠷ = Exp ; — Équation
| assert Exp ; — Assertion

Exp ::= ( Exp ࡃࡂࡁ࠵ Exp ) — Opérateur binaire
| ( ࡃࡂࡁࡈ Exp ) — Opérateur unaire
| ( if Exp then Exp else Exp ) — Expression conditionnelle
| ( Exp when Clo߳Exp ) — Filtrage
| merge ( ࠷ , Exp , Exp {{ , Exp }} ) — Fusion de ॺots
| ( Exp →∗( Exp {{ ; Exp }} ) Exp ) — Réinitialisation
| ࠷ — Référence à une variable
| ࠿ࡂࡂ࠵ | ࡇࡁ | ࠵ࡀࡆ — Valeurs liࢦérales

ࡇࡁ ∈ Z

࠿ࡂࡂ࠵ ∈ {true, false}

ࡃࡂࡁࡈ ∈ {−,pre,not}
ࡃࡂࡁ࠵ ∈ {+,−,∗,div,mod,→,and,or,=, 6=,>,<,≤,≥}

࠷ ∈ [a-z][a-zA-Z0-9]*
࠵ࡀࡆ ∈ [a-z][a-zA-Z0-9]*

Commntairs

Model – Un modèle L࣏࣍࣎࣌ࢿ est donné par un ensemble facultatif de déclarations de type,
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suivi d’un unique nœud.

TypeDecl – Dans une déclaration des types énumérés, aqueࢥ type possède un identiॹant,
distinct des autres idenॹtiants de type. Un type déॹnit alors plusieurs valeurs symbo-
liques, propres à ce type.

Node – Un nœud met en relation un ensemble d’entrée avec un ensemble de sorties et
admet des variables intermédiaires. La déclaration d’un nœud comporte un en-tête, un
bloc optionnel pour la déclaration de variables, ainsi que le corps du nœud qui contient
les équations et les assertions.

Var – Une déclaration de variable dans l’en-tête d’un nœud consiste à associer un type
à un identiॹant, avec éventuellement une horloge. Chaque identiॹant est unique au sein
du nœud. Les variables locales et en sorties sont nécessairement associées à une équation
dans le corps du nœud.

Type – Les deux types de bases que l’on considère sont les entiers et les booléens. Par
ailleurs, une déclaration de variable peut faire référence à un type énuméré.

Clo߳Exp – Le membre droit d’un opérateur « when » est est une expression de ॹltrage,
donnée par la correspondance entre une variable et une valeur symbolique, par une
variable booléenne ou encore par la négation d’une variable booléenne.

BodyElt – Le corps d’un nœud contient des équations associées à des variables, ainsi
que des assertions. Toute variable calculée doit posséder une équation de déॹnition. À
l’inverse, une variable d’entrée ne peut pas être liée à une équation.

Exp – Les expressions de ॺots sont déॹnies inductivement, en combinant sous-expressions
à l’aide d’opérateurs arithmétiques, logiques et temporels. Les expressions atomiques du
langage sont soit des liࢦéraux numériques, booléens ou symboliques, soit des références à
d’autres variables du nœud. Deux variables ne peuvent pas dépendre mutuellement l’une
de l’autre à travers leurs déॹnition.

Espas  noms Les identiॹants de types, de variables, du nœud, mais aussi les
symboles présents dans les déclarations de types sont tous des mots composés de
symboles alphanumériques, dont la première leࢦre est en minuscule. Nous ne donnons
pas explicitement les règles qui permeࢦent d’éviter les conॺits de nommage de ces
diॸérents objets. Certaines de ces règles seront détaillées dans la présentation formelle
du langage. Dans les exemples que nous prenons, les diॸérents identiॹants sont distincts
pour éviter les ambigités.
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2.2 Déࣧnition u langag L+

Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ mutli-horloges étendu que l’on vient de présenter nous servira
tout au long du document. Nous déॹnissons ici le langage de manière formelle, que
l’on notera désormais L+. Nous déॹnissons formellement l’ensemble des modèles bien
formés, en introduisant notamment les types énumérés, les déclarations conjointes de
types, les ensembles de nœuds bien formés, et ॹnalement les expressions bien formées
dans ces nœuds. Nous donnons ensuite une sémantique d’évaluation basée sur des grilles
de valeurs, compatible avec l’approࢥe prise dans la génération de tests.

2.2.1 Délarations  typs in ormés
Nous commençons par nous intéresser aux types énumérés, qui déॹnissent les types

et les valeurs disponibles dans les nœuds L࣏࣍࣎࣌ࢿ.

2.2.1.1 alurs symoliqus

Soit Symb un ensemble, disjoint de Z, de symboles distincts. Ces symboles sont les
valeurs liࢦérales que l’on rencontre dans les types énumérés. Pour des raisons pratiques,
le type bool de L࣏࣍࣎࣌ࢿ est assimilé à un type énuméré. On pose :

{true, false} ⊆ Symb

2.2.1.2 Intiࣧants

On note Idents l’ensemble, disjoint de Z, des identiॹants du langage L+. Il regroupe
les identiॹants de types, de variables et de nœuds.

2.2.1.3 yp énuméré

On note Enums l’ensemble des types énumérés que l’on peut construire à partir des
symboles de Symb . Un type énuméré est un ensemble ॹni de symboles, pris dans Symb ,
dont les éléments sont indexés par un entier.

Orr s valurs Pour tout E ∈ Enums de cardinal n > 0, il existe une application
injective ڑ de 1..n vers E reliant un indice entier à un unique élément de E . On note Ei

l’élément d’indice i d’un tel type énuméré E . Nous adoptons la convention que les types
énumérés sont toujours représentés avec les éléments triés selon leur indices croissants.

Intiࣧant  typ L’ensembleEnums estmuni d’une relation ident associant à un type
énuméré un identiॹant. L’application va des types énumérés vers l’ensemble Idents\{int },
aॹn d’éviter le conॺit de nom avec le type prédéॹni int .

6. Dans le contexte d’un nœud, celle-ci sera bijective.
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yp oolén Le type « bool » de L࣏࣍࣎࣌ࢿ est représenté par le type énuméré Bool :

– Bool =
{

false, true
}

– Bool 1 = false
– Bool 2 = true
– ident (Bool ) = bool

2.2.1.4 Délarations  typs

On note Decls l’ensemble de toutes les déclarations de types bien formées. Une
déclaration de types est une partition ॹnie de symboles appartenant à Symb , o aqueࢥ
partie est un type énuméré ayant un identiॹant propre. Chaque symbole est donc unique
dans l’union des valeurs symboliques déॹnies à travers la déclaration. Toute déclaration
de types comprend au moins le type booléen Bool :

∀D ∈Decls ,Bool ⊆ D

Les identiॹants des types énumérés sont distincts ; soit D ∈Decls :

∀(E ,F ) ∈ D2
, (E 6= F ) ⇒ (ident (E) 6= ident (F ))

Exmpl L’ensemble suivant est une déclaration de types ڒ :

D1 =
{

{true, false}, {on ,oࢵ ,standby }, {nominal , failso߲ }
}

Intiࣧants s typs On déॹnit l’application injective idents qui associe à aqueࢥ
déclaration de types D l’ensemble des identifants de types énumérés que la déclaration
contient.

∀D ∈Decls : idents(D) =
∪

E∈D

ident (E)

Ensml  valurs On déॹnit l’application symbols qui associe à aqueࢥ déclaration
de types D l’ensemble des valeurs symboliques déclarées dans les types énumérés de D .

∀D ∈Decls : symbols(D) =
∪

E∈D

E

yp assoié à un symol On déॹnit enॹn, pour tout D ∈ Decls , l’application type
D

qui associe à aqueࢥ valeur symbolique déॹnie dans D le type énuméré auquel appartient
ceࢦe valeur dans D :

∀D ∈Decls ,∀E ∈ D,∀s ∈ E : type
D

(s) = E

7. Les identiॹants des types énumérés ne sont pas détaillés dans cet exemple. On suppose qu’ils sont
tous diॸérents les uns des autres.
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Exmpl Avec la déclaration D1 précédente on a :

type
D1
(failso߲) = {nominal , failso߲ }

2.2.1.5 yps  onnés

SoitD ∈Decls . L’ensemble des types de données que l’on peut aॸecter à un ॺot L࣏࣍࣎࣌ࢿ
est noté Types

D
. Il contient les identiॹants des types énumérés (notamment bool ), ainsi

que le type prédéॹni int .

Types
D
= idents(D)∪ {int }

2.2.1.6 alurs

Soit D ∈Decls . L’ensemble des valeurs que l’on peut aॸecter à un ॺot L࣏࣍࣎࣌ࢿ de type
quelconque est noté ValuesD . Cet ensemble regroupe l’ensemble des valeurs symboliques
de la déclaration D et l’ensemble des entiers relatifs associés au type int .

ValuesD = symbols(D)∪Z

2.2.1.7 Horlogs

Une horloge peut-être le symbole base, appelée horloge de base, ou bien une horloge
relative, donnée par un couple associant un identiॹant de ॺot, de type énuméré, à une
valeur de ce ॺot (un symbole). Soit D ∈Decls . L’ensemble des horloges ClocksD est ainsi
déॹni :

ClocksD = {base}∪
(

Idents × symbols(D)
)

Pour toute horloge relative C = (F,V ) ∈ ClocksD , le ॺot identiॹé par F est appelé
ॺot support de l’horloge C , et V sa valeur de présence. La déॹnition des horloges est
volontairement incomplète ici. Pour garantir que les horloges des ॺots sont bien formées,
nous devons nous placer dans le contexte d’un nœud, o l’on peut, par exemple, s’assurer
que F fait référence à un ॺot existant, ce que nous faisons à la section 2.2.2.1.

2.2.1.8 arial  ࣨot

Soit D ∈ Decls . On note VarsD l’ensemble des variables de ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ construites
à partir de D . Une variable v ∈ VarsD est donnée par un triplet (I d ,T,C ) o I d est un
identiॹant, T un type et C une horloge, avec les propriétés suivantes :

– I d ∈ Idents \
(

ValuesD ∪TypesD
)

I d est un identiॹant, distinct à la fois d’une valeur symbolique et d’un identiॹant
de type. Ceࢦe déॹnition exclut la possibilité d’avoir un type et une variable qui
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partage le même nom. Ceࢦe restriction nous permet de simpliॹer la manipulation
des identifants par la suite.

– T ∈ Types
D

– C ∈ClocksD

Assurs On note respectivement id (v), type(v) et clock (v) l’identiॹant I d , le type T

et l’horloge C qui composent la variable v .

Intiࣧants L’application auxiliaire ids collecte, pour tout ensemble de variables,
l’ensemble des identiॹants de ces variables ; soit D ∈Decls :

∀V ⊆VarsD : ids(V ) =
∪

v∈V

id (v)

2.2.2 Nœus t moèls in ormés
Nous déॹnissons un nœud par le tuple (D, I ,L,O, A) associant une déclaration de

types D associée à trois ensembles de ॺots I , L, et O bien formés vis-à-vis de D ainsi
qu’un ensemble A d’expressions booléennes représentant les invariants du modèle. Ainsi,
un modèle L࣏࣍࣎࣌ࢿ est donné exactement par un nœud, o la déclaration de types est
une composante du nœud. L’ensemble L+ représentant le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ multi-horloges
étendu est donc à la fois l’ensemble desmodèles et des nœuds bien formés dans ce langage.

Nous déॹnissons l’ensemble L+ des nœuds bien formés, ainsi que l’ensemble Exprs
N

des expressions que l’on peut écrire dans un nœud N ∈L+. Un tel nœud N est donné par
un quintuplet (D, I ,L,O, A), avec :

1. D ∈Decls .

2. I ⊆ VarsD est un ensemble non vide de ॺots sans équations de déॹnition. De tels
variables correspondent à des ॺots de valeurs prises en entrée du système.

3. L etO deux sous-ensembles deVarsD respectivement associés aux variables locales
et aux sorties du nœud. L peut être vide,O contient aumoins une variable. Les deux
ensembles regroupent les ॺots calculés du systèmes, déॹnis par une expression de
ॺot. Soit V = L∪O. L’ensemble V est muni de l’application def :

def : V →Exprs
N

Les applications T et C représentent respectivement le type et l’horloge d’une
expression bien formée appartenant à Exprs

N
. Elles sont déॹnies un peu plus

loin (§2.2.2.3 et §2.2.2.4), mais cependant, on peut déjà préciser que les expressions
de déॹnition des variables calculées d’un nœud doivent partager le même type et
la même horloge. Ainsi, pour tout v ∈V , on a :

⊢N type (def (v)) = type(v)

⊢N clo߳ (def (v)) = clock (v)
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4. A un sous-ensemble de Exprs
N
d’expressions booléennes :

∀a ∈ A, ⊢N type(a) =Bool

Intiࣧation s varials Dans le contexte du nœud N , il est maintenant possible
de déॹnir les liens entre les identiॹants et les variables qu’ils référencent. On déॹnit pour
tout nœud N l’ensemble suivant :

VN = I ∪L∪O

Alors, on note var N (i ) la variable référencée dans N par tout identiॹcateur « i »
appartenant à ids(VN ) :

∀v ∈ VN : var N (id (v)) = v

Pour éviter les conॺits, les ensembles de variables ne partagent pas lesmêmes identiॹants :

ids(I ) ∩ ids(L) = ;

ids(I ) ∩ ids(O) = ;

ids(L) ∩ ids(O) = ;

2.2.2.1 Flots in ormés vis-à-vis s horlogs

Les variables d’un nœud, VN , respectent des règles de bonne construction vis-à-vis de
leurs horloges.

Horlog vali Tout d’abord, leurs horloges respectent les propriétés générales
suivantes :

1. Les identiॹants des ॺots supports correspondent à des variables déclarées
2. Les valeurs de présence appartiennent au type du ॺot support

Nous avons déॹni l’ensemble des horloges construits à partir d’une déclaration de
types D , à savoir ClocksD , à la section 2.2.1.7. Pour tout nœud N = (D, I ,L,O, A) ∈ L+,
nous déॹnissons maintenant l’ensemble Clocks N des horloges bien formées dans le
nœud N . L’horloge c appartient à Clocks N si et seulement si :

1. c ∈ClocksD ,
2. Si c = (i d , v) est une horloge relative :

– il existe f = var N (i d) une variable de ॺot déclarée dans N dont l’identiॹant est
i d .

– La valeur de présence v appartient au type de f , qui est un nécessairement un
type énuméré :
v ∈ Symb ∩ type( f )

On dit alors que c est une horloge valide dans le nœud N .
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Hiérari ’horlogs En plus de ces règles isolées, les ॺots de données sont dépendants
les uns des autres, par l’intermédiaire des horloges. Ainsi, il ne peut pas exister de dé-
pendance cyclique entre les variables : les horloges constituent une hiérarࢥie construite
inductivement à travers les couples d’identiॹants et de valeurs de présence. Pour ceࢦe
relation de dépendance induite par les horloges, il existe des règles supplémentaires pour
les ensembles I , L et O :

1. Les horloges des ॺots de I sont construites à partir de variables d’entrées de I .

2. Les horloges des ॺots de O sont construites à l’aide de variables de I ou d’autres
variables de O.

3. Les horloges des variables locales présentes dans L peuvent être construite par
l’intermédiare de variables locales aussi bien que de variables en entrée ou en sortie.

Ces propriétés sont vériॹées si les ensembles « I », « I ∪O » et « I ∪ L ∪O » sont
respectivement bien formés, au sens de la déॹnition 10 suivante.

Déࣧnition 10. Ensembles de otsࢷ bien formés dans un nœud

Soit W ⊆ VN un sous-ensemble des variables d’un nœud N = (I ,L,O). On dit
que W est bien formé, si :
– W =;, ou
– Il existe w = (i , t ,c) ∈W tel que :
– W = {w}∪W ′, avec W ′ ⊂W un sous-ensemble bien formé,
– L’horloge c est valide dans N ,
– De plus, si c est une horloge relative (i d , v), on a aussi var N (i d) ∈W ′ :
le ॺot support identiॹé par i d appartient à W ′, ce qui empêࢥe les
dépendances cycliques entre les ॺots à travers les horloges.

– L’équation associée à w a le type t :
⊢N type(def (w)) = t

– L’équation associée à w a pour horloge c :
⊢N clo߳(def (w)) = c

La déॹnition repose sur un découpage de l’ensemble W en sous-ensembles bien
formés, de manière inductive sur les étages de dépendances entre ॺots :

– Les ॺots sur l’horloge de base sont bien formés
– Les ॺots dont les horloges dépendent de ॺots bien formés et qui satisfont aux
contraintes de types et d’horloges sont eux-aussi bien formés.

Exmpl La ॹgure 2.9 est un exemple de modèle bien formé, exprimé dans la syntaxe
concrète du langage. La représentation formelle est donnée par le nœud N = (D, I ,L,O, A)

appartenant à L+, o D ∈Decls correspond à la déclaration de types :

D =
{

Bool , {a,b,c}
}
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type abc = enum { a, b, c } ;

node exempleABC (h: bool; x: int; s: abc when h)

returns (y: int when s match a);

let

y = (x when h) when s match a ;

tel;

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.9: Modèle bien formé avec ॹltrages successifs.

On a :

I =
{

(h,Bool ,base), (x, int ,base), (s, {a,b,c}, (h, true))
}

L = {}

O =
{

(y, int , (s, a))
}

L’ensemble I est bien formé car :

1. Le ॺot h est un ॺot booléen, le ॺot x est un ॺot d’entiers ; tous deux sont déॹnis
sur l’horloge de base, et donc I0 = {(h,Bool ,base), (x, int ,base)} est bien formé.

2. Le ॺot « s » a pour horloge (h, true), avec h un ॺot bien formé dans l’ensemble I0

et true un symbole appartenant à type(h).

De même, l’ensemble I ∪O est bien formé, car l’horloge du ॺot « y » est composée du ॺot
support « s », bien formé dans I , et de la valeur de présence « a » appartenant à type(s).
L’ensemble L étant vide, on sait aussi que VN = I ∪L∪O est bien formé.

Finalement, dans l’exemple, l’unique variable calculée y est bien associée à une
équation dont le type et l’horloge correspondent bien à sa déclaration. Cela est donné
par les règles de bonnes constructions des expressions dans un nœud, que nous allons
étudier dans la section suivante.

2.2.2.2 Exprssions in ormés

Étant donné un nœud N ∈ L+, nous déॹnissons l’ensemble des expressions bien
formées Exprs

N
. Une expression E ∈Exprs

N
est bien formée si :

1. E respecte la syntaxe concrète donnée à la section 2.1.3.10.

2. E respecte les règles de typage et de calcul d’horloges décrites aux sections 2.2.2.3
et 2.2.2.4.

3. Les identiॹants auquels E fait référence renvoient à des variables et des valeurs
symboliques qui sont déॹnies dans le contexte du nœud. Ceࢦe propriété est vériॹée
lorsque l’expression satisfait aux règles précédentes.
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4. E ne possède pas de dépendance cyclique par l’intermédiaire des variables dont elle
dépend. En d’autres termes, un équation associée à une variable v n’a pas le droit
de faire référence, directement ou par le biais d’une autre variable, à la valeur de v

(au même cycle). Si cela était possible, la déॹnition de v à un cycle serait récursive,
comme dans l’exemple suivant :

v = -2 * v + 3;

Bien que dans ce cas particulier, il existe une solution à l’équation, la déॹnition n’est
pas permise par le langage. Ceࢦe restriction s’étend aux ensembles de variables, qui
n’ont pas le droit de faire référence directes ou indirectes à des variables dont la
déॹntion est cyclique :

x = 2 * y ;

y = 5 + x ;

Cependant, on rappelle qu’il est correct de faire référence à des valeurs passées
d’un ॺot. Nous ne détaillons pas les règles dans ce document.

5. En plus des règles précédentes, les expressions calculées en sortie d’un nœud
doivent être bien intialisées. Cela signiॹe qu’il n’existe pas d’expression portée par
un « pre » qui ne soit pas incluse comme sous-expression dans le membre droit
d’un opérateur d’initialisation «→ », et ce, directement, o à travers des références
à des variables intermédiaires.
L’exemple de la ॹgure 2.10 montre un nœud dans lequel un calcul intermédiaire,
porté par la variable v, est mal initialisé. Cependant, toute contribution de v au
calcul d’une variable en sortie complète la valeur intiale, ce qui explique pourquoi
le nœud est considéré comme étant bien formé. Nous ne détaillons pas non plus les
règles de vériॹcation de ceࢦe propriété.

Les sections suivantes décrivent les règles de bonne formation des expressions, dans
le contexte d’un nœud N ∈L+. Dans ces règles, nous adoptons ces notations :

– La leࢦre τ représente le type que l’on eࢥerࢥ à associer à une expression.
– La leࢦre E représente un type énuméré, déॹnissant n valeurs symboliques.
– La leࢦre σ représente un des symboles de E .
– La notation Ei fait référence au i me élément de E .
– Les expressions sont notées en majuscules, avec si nécessaire des indices, comme

A, B , E , F , Ei (merge) ou R j (→∗) .

2.2.2.3 ègls  typag

La ॹgure 2.11 détaille les règles de typage des expressions. Une expression E ∈Exprs
N

est bien formée s’il existe un type T ∈ Types
D
tel que les règles permeࢦent de déॹnir un
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node initcheck(x: int)

returns (y: int; b: bool);

var

v: int;

let

v = pre(y);

y = (x → (v + x)) ;

b = (false → (y > v)) ;

tel;

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.10: Nœud illustrant la bonne intialisation des variables en sortie.

jugement de la forme suivante :

⊢N type(E) = T

Ce jugement se lit : le type de l’expression E est T dans le nœud N . La relation de typage
est déॹnie de manière inductive sur les termes du langage.

Cominaison  ࣨots Les règles (T1) à (T11) ainsi que la règle (T13) pour l’opérateur
conditionnel sont des règles simples : les valeurs de bases, ainsi que les valeurs
symboliques, sont aॸectées au type correspondant ; les expressions se combinent de
manière usuelle. Par exemple, la règle (T7) indique que si les deux expressions A et B sont
des ॺots d’entiers, alors l’expression combinée « A R B » est de type booléen, quelque
soit la relation de comparaison R .

Projtion  ࣨots Dans la règle (T12) de typage de l’opérateur « merge », La leࢦre E

représente un type énuméré déॹnissant n valeurs symboliques. Le nombre d’argument
de l’opérateur est alors n +1, à savoir la variable de contrôle F dont le type est le type
énuméré E , et n expressions de même type τ. Le résultat de la projection a alors pour
type τ.

Filtrag  ࣨots La règle (T14) concerne le ॹltrage de ॺots selon une horloge. Dans la
règle, l’horloge en question est (id ,σ), o id est l’identiॹant d’un ॺot f et σ un symbole
appartenant au type énuméré E associé à f . Le type résultat est le même que le type de
l’expression ॹltré, à savoir τ, le type de E .

2.2.2.4 ègls  aluls ’horlogs

Les règles de la ॹgure 2.12 donnent l’horloge d’une expression dans le contexte d’un
nœud (et d’une déclaration de types). Elles sont elles aussi déॹnies inductivement, de
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z ∈Z

⊢N type (z) = int
(T1)

σ ∈ symbols(D)

⊢N type(σ) = type
D

(σ)
(T2)

id ∈ Idents

⊢N type(id ) = type(var N (id ))
(T3)

⊢N type(E) = int

⊢N type(-E) = int
(T4)

⊢N type(E) =Bool

⊢N type(not E) =Bool
(T5)

⊢N type(E) = τ

⊢N type(pre E) = τ
(T6)

R ∈ {<,>,≤,≥}

⊢N type (A) = int ⊢N type(B) = int

⊢N type(A R B) =Bool
(T7)

R ∈ {=, 6=}

⊢N type(A) = τ ⊢N type (B) = τ

⊢N type(A R B) =Bool
(T8)

R ∈ {+,∗,di v,mod}

⊢N type (A) = int ⊢N type(B) = int

⊢N type(A R B) = int
(T9)

⊢N type(A) = τ ⊢N type (B) = τ

⊢N type(A → B) = τ
(T10)

⊢N type(R1) =Bool
...

⊢N type(Rn) =Bool
⊢N type(A) = τ ⊢N type(B) = τ

⊢N type(A→∗ (R1,. . .,Rn) B) = τ
(T11)

⊢N type(E1) = τ
...

⊢N type (En) = τ

⊢N type(F) = E |E | = n

⊢N type(merge(F,E1,. . .,En)) = τ
(T12)

⊢N type(I) =Bool
⊢N type (T) = τ ⊢N type(E) = τ

⊢N type(if I then T else E) = τ
(T13)

⊢N type(E) = τ ⊢N type (id ) = E

E ∈ D σ ∈ E

⊢N type(E when id match σ) = τ
(T14)

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.11: Règle de typage des expressions
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v ∈ValuesD

⊢N clo߳ (v) = base
(C1)

id ∈ Idents

⊢N clo߳(id ) = clock (var N (id ))
(C2)

⊢N clo߳(E) = γ

U ∈
{

−,not ,pre
}

⊢N clo߳(U E) = γ
(C3)

⊢N clo߳(A) = γ ⊢N clo߳(B) = γ

R ∈ {<,>,≤,≥,=, 6=,+,∗,di v,mod ,→}

⊢N clo߳(A R B) = γ
(C4)

⊢N clo߳(I) = γ

⊢N clo߳(T) = γ ⊢N clo߳(E) = γ

⊢N clo߳(if I then T else E) = γ
(C5)

⊢N clo߳(id ) = γ

⊢N clo߳(E) = γ

E ∈ D σ ∈ E

⊢N clo߳(E when id match σ) = (id ,σ)
(C6)

⊢N clo߳(R1) = γ1

...
⊢N clo߳ (Rn) = γn

⊢N clo߳ (A) = Γ ⊢N clo߳(B) = Γ

⊢N clo߳(A→∗ (R1,. . .,Rn) B) = Γ
(C7)

⊢N clo߳(E1) = (F,E1)
...

⊢N clo߳(En) = (F,En)

E ∈ D |E | = n

⊢N type (F) = E ⊢N clo߳(F) = γ

⊢N clo߳(merge(F,E1,. . .,En)) = γ
(C8)

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.12: Règles du calcul d’horloges

sorte à former des jugements de la forme :

⊢N clo߳ (E) = H

Un tel jugement signiॹe : dans le nœud N , l’horloge de l’expression E est H . Nous
détaillons ci-dessous les signiॹcations des diॸérentes règles données dans la ॹgure 2.12.

alurs littérals – (C1) Les valeurs liࢦérales comme « 5 », « true » ou une autre valeur
symbolique prédéॹnie ont pour horloge celle de base.

Intiࣧants – (C2) Une expression de la forme « id » fait référence à une variable
déॹnie dans le nœud. L’horloge de l’expression est celle donnée dans la déclaration du
nœud.

Compositions – (C3), (C4) t (C5) Les opérateurs cycle-à-cycle s’appliquent sur des
ॺots ayant la même horloge, qui devient celle du ॺot résultant de l’opération.
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Filtrag – (C6) Pour pouvoir ॹltrer une expression E selon un couple (id ,σ), il est
nécessaire que l’horloge associée au ॺot référencé par id soit la même que l’horloge de
l’expression E . La règle présentée ici, comme les autres, est complétée par la règle de
typage vue précédemment.

éinitialisation – (C7) Les horloges des ॺots de réinitialisation sont quelconques, alors
que les membres gauࢥe et droit de la ॺèࢥe doivent être synࢥronisés.

Fusion  ࣨots – (C8) Une expression « merge(F,E1,. . .,En) » porte n sous-
expressions, dont exactement une d’elle est évaluée, àࢥaque cycle o le ॺot de contrôle F

admet une valeur. Ces expressions sont d’horloges complémentaires. En eॸet, aqueࢥ
sous-expression Ei (avec 1 ≤ i ≤ n) a pour horloge le couple (F,Ei ). Elle partage le même
ॺot support F que les horloges des autres expressions et a comme valeur de présence
la valeur symbolique de rang i dans le type énuméré E , le type de F . La syntaxe de
l’opérateur merge est d’ailleurs la raison pour laquelle les types énumérés admeࢦent un
ordre. L’horloge de l’expression résultant d’un tel entrelacement de ॺots est la même que
celle du ॺot de contrôle F .

2.2.3 ègls ’évaluation
Nous présentons la fonction d’évaluation à un cycle du langage L+. Celle-ci nous

donne la valeur d’une expression de ॺot L࣏࣍࣎࣌ࢿ à un instant donné, saࢥant les valeurs
successives prises par les ॺots depuis l’instant initial. L’évaluation au sein d’un nœud
dépend ainsi d’un ensemble de valuations pour les entrées de ce nœud dans le temps. Cet
ensemble de valeurs est appelé « grille de valeurs », et constitue le contexte d’une fonction
d’évaluation.

Grill  valurs Nous présentons tout d’abord la structure de la grille de valeurs.
Soit N = (D, I ,L,O, A) ∈L+. Une valuation de ॺot à un cycle est un terme de la forme :

id [c] ← v

1. c ≥ 0 est un numéro de cycle absolu, c’est-à-dire exprimé selon la cadence de
l’horloge de base. Le cycle initial est le cycle 0.

2. L’identiॹant id renvoie à une variable du nœud N :
∃F = (id , t ,c) ∈ I tel que var N (id ) = F

3. La valeur v appartient au type du ॺot F :
⊢N type(v) = t

Une grille de valeurs d’entrée est alors un ensemble de telles valuations. On notera
généralement Γ cet ensemble, et ΓN l’ensemble des grilles que l’on peut construire étant
donné un nœud N ∈L+.
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La grille peut-être vue comme une fonction (partielle) liant les couples formés
d’identiॹants de ॺots et de cycles à une valeur. En particulier, aqueࢥ couple de l’ensemble
de départ n’admet pas plus d’une image, ce qui interdit d’avoir plusieurs valuations pour
une même variable à un même cycle.

Dimnsion ’un grill  valurs On appelle longueur d’une grille de valeurs Γ

le plus grand cycle c tel qu’il existe une valuation au cycle c dans Γ ; ceࢦe taille est
notée length(Γ) :

length(Γ) = max{c | id [c] ← v ∈ Γ}

L’ensemble des variables (de ॺots) d’une grille Γ est noté vars(Γ) et contient l’ensemble
des identiॹants de ॺots qui admeࢦent une valuation dans ceࢦe grille :

vars(Γ) = {i d | id [c] ← v ∈ Γ}

Fontion ’évaluation Soient N = (D, I ,L,O, A) ∈ L+ un modèle L࣏࣍࣎࣌ࢿ, Γ ∈ ΓN une
grille de valeurs, E ∈ Exprs

N
une expression de ॺot, c ≥ 0 un cycle et v ∈ ValuesD une

valeur liࢦérale. Le jugement suivant exprime le fait que dans le nœud N , l’expression E

s’évalue comme la valeur v au cycle c , étant donné les valuations présentes dans Γ :

Γ ⊢N E=c v

Nous donnons dans la suite les règles d’évaluations du langage, en supposant que
les expressions à évaluer sont eॸectivement bien formées. Il n’est pas garanti que toute
expression bien formée soit évaluable, puisque celle-ci dépend du contexte d’évaluation,
c’est-à-dire de la grille de valeurs fournie pour les entrées du système. Cependant, il
n’est pas nécessaire que toute variable d’entrée soit valuée à tous les cycles pour qu’une
expression soit évaluable : en eॸet, il suॻt que seulent les variables qui inॺuencent le
résultat de l’expression soient valuées.

ésultats inétrminés Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ déॹnit une valeur indéterminée ࣆࣃࣈ» » pour
les cas o une opération n’est pas totalement déॹnie (division par zéro, décalage au cycle
initial, fonctions externes partielles, . . .). La valeur ,ࣆࣃࣈ une fois produite, se propage aux
autres valeurs à travers les opérateurs du langage.

Or, nous utilisons la fonction d’évaluation pour vériॹer qu’une grille de valeurs
donnée (générée) est bien correcte vis-à-vis de la sémantique L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Pour cela, nous
faisons en sorte que la fonction d’évaluation ne soit pas déॹnie dans les cas o un calcul
repose sur des résultats intermédiaires indéॹnis. Si, par exemple, la grille de valeurs est
telle qu’on puisse observer une division par zéro à un cycle, alors l’évaluation dans le
contexte de ceࢦe grille n’est pas déॹnie pour toutes les expressions et tous les cycles
possibles.
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Cela nous permet de savoir que si on arrive à évaluer l’objectif de test d’un PGST
au cycle 0, alors la valeur obtenue ne dépend que d’opérations intermédiaires totalement
déॹnies : la grille ne repose donc pas sur une interprétation particulière de la valeur .ࣆࣃࣈ

Plan Nous introduisons les notations en présentant l’évaluation des expressions liࢦé-
rales (§2.2.3.1). Nous voyons ensuite comment les identiॹants de ॺots sont évalués, en
faisant la distinction entre les variables calculées et les varibles d’entrées (§2.2.3.3), et en
introduisant notamment la notion d’horloge présente à un cycle. Dans la section 2.2.3.2,
nous nous intéressons aux opérateurs cycle-à-cycle dont l’évaluation est indépendante de
l’horloge des opérandes. Enॹn, à partir de la section 2.2.3.7, nous traitons les opérateurs
temporels plus ou moins complexes.

2.2.3.1 Exprssions littérals

c ∈N v ∈ValuesD

Γ ⊢N v =c v
(EVAL1)

le règle (EVAL1) se lit ainsi : la valeur de l’expression de ॺot v prend la valeur v à
tout cycle c positif ou nul. Les valeurs liࢦérales du langage s’évaluent donc de manière
immédiate.

2.2.3.2 Horlogs

Nous déॹnissons un prédicat auxiliaire « present » à l’aide des règles (EVAL2) et
(EVAL3) suivantes. Ce prédicat indique si une horloge est présente à un cycle, et nous
servira par la suite pour simpliॹer les notations.

c ∈N

Γ ⊢N base : presentc
(EVAL2)

Γ ⊢N id =c v

Γ ⊢N (id , v) : presentc
(EVAL3)

Il s’agit d’un raccourci signiॹant, d’une part, que l’horloge de base est toujours présente,
et d’autre part qu’une horloge relative est présente si et seulement si son ॺot support
s’évalue à sa valeur de présence au cycle considéré.

Par l’intermédiaire des règles suivantes d’évaluation des variables L࣏࣍࣎࣌ࢿ, nous
verrons que la déॹnition du prédicat present est récursive : pour que le ॺot support
s’évalue à la valeur de présence, ce ॺot support doit lui aussi être évaluable, ce qui n’est
le cas que si sa propre horloge est présente.

2.2.3.3 Intiࣧants  varials

Lorsqu’une expression fait référence à une variable, deux cas peuvent se présenter :
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– La variable admet une expression de déॹnition :
son évaluation correspond à celle de ceࢦe expression.

– La variable est une variable d’entrée :
l’expression n’est évaluable que si ceࢦe variable admet une valuation dans la grille
de valeurs au cycle considéré.

Dans tous les cas, la règle d’évaluation des variables vériॹe que l’horloge de la variable
est bien présente au cycle de l’évaluation. Ceࢦe vériॹcation fait le lien avec la déॹnition
précédente du prédicat present, qui repose sur le fait que l’évaluation d’une variable à un
cycle n’est possible que si son horloge est présente.

Flots alulés
V = var N (id ) Γ ⊢N h(V ) : presentc

def (V ) = E Γ ⊢N E=c e

Γ ⊢N id =c e
(EVAL4)

Flots n ntré

V = var N (id ) Γ ⊢N h(V ) : presentc V ∈ I

Γ∪ {id [c] ← v} ⊢N id =c v
(EVAL5)

Dans la règle (EVAL5) précédente, on rappelle que l’ensemble I est l’ensemble des
variables d’entrées du nœud N .

2.2.3.4 Opérations ominatoirs

Nous donnons les règles de manière générale pour les opérateurs unaires et binaires,
et détaillons celles de l’opérateur de branࢥement conditionnel if..then..else.

Opérations arithmétiqus t logiqus

Γ ⊢N E=c e

U ∈ {−,not }

Γ ⊢N U E=c (U e)
(EVAL6)

Γ ⊢N A=c α Γ ⊢N B=c β

R ∈ {<,>,≤,≥,=, 6=,+,∗,di v,mod}

Γ ⊢N A R B=c (α R β)
(EVAL7)

Dans les règles (EVAL6) et (EVAL7), les leࢦres U et R représentent les relations
appliquées à la fois aux expressions, mais aussi aux valeurs retournées par les sous-
évaluations. Ainsi, les opérations sur les ॺots se concrétisent en calculs sur les valeurs
ponctuelles de ces ॺots, selon les règles de calcul usuelles. Par exemple, l’expression
L࣏࣍࣎࣌ࢿ « A + B » s’évalue à un cycle c comme la somme des évaluations respectives
de A et B au cycle c . De même, l’expression « A > B » retourne une valeur booléenne
propre aux valeurs entières prises respectivement par les sous-termes A et B au cycle de
l’évaluation.
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Les opérateurs div et mod donnent respectivement le quotient et le reste de la division
euclidienne du premier argument par le deuxième.and celui-ci vaut zéro, ceࢦe division
n’est pas déॹnie.

Opératur onitionnl

Γ ⊢N I=c true
Γ ⊢N T=c t Γ ⊢N E=c e

Γ ⊢N if I then T else E=c t
(EVAL8)

Γ ⊢N I=c false
Γ ⊢N T=c t Γ ⊢N E=c e

Γ ⊢N if I then T else E=c t
(EVAL9)

Les règles d’évaluation (EVAL8) et (EVAL9) sont celles exprimant la sémantique de
l’opérateur conditionnel if..then..else. L’opérateur ne court-circuite pas les évalua-
tions des sous-termes : quelle que soit la valeur de la condition, les sous-termes T et E
sont évalués, ce qui correspond à la sémantique originale de L࣏࣍࣎࣌ࢿ, une sémantique
stricte, qui impose que l’opérateur évalue systématiquement les deux branࢥes possibles.
C’est seulement ensuite, en fonction de la valeur courante de la condition, qu’il redirige
le calcul approprié vers sa propre sortie. On ne peut pas empêࢥer l’éxécution d’un bloc
d’équations en fonction d’une condition, comme par exemple une division par zéro :

(* Incorrect : division lorsque x = 0 *)

y = if (x = 0) then -1 else (1/x) ;

(* Correct: le membre droit n'est jamais nul *)

y = 1 / (if (x = 0) then -1 else x) ;

Dans l’exemple précédent, on suppose que l’on veuille retourner −1 lorsque x vaut
zéro. Or, seule la deuxième formulation est évaluable, car elle empêࢥe d’avoir un valeur
nulle dans le rôle de diviseur.

Un des avantages des horloges est de pouvoir exprimer des branࢥements condition-
nels tels qu’on les conçoit naturellement dans les autres langages de programmation,
c’est-à-dire selon une sémantique paresseuse : la condition est d’abord évaluée, puis
seul la branࢥe correspondant à la valeur de la condition est calculée (l’autre branࢥe
est inactive). Nous verrons comment l’exemple précédent peut-être réalisé à l’aide d’un
ॹltrage et d’un « merge » dans les sections suivantes.

2.2.3.5 Filtrag

L’opération de ॹltrage donnée par l’opérateur « when » admet plusieurs syntaxes
possibles, une qui est le cas général avec un ॹltrage selon un type énuméré, et deux
autres qui acceptent un ॹltrage selon une variable booléene ou sa négation. Ces deux
cas particuliers sont traités en faisant appel à la règle générale :
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Γ ⊢N A when B match true=c α

Γ ⊢N A when B=c α
(EVAL10)

Γ ⊢N A when B match false=c α

Γ ⊢N A when not(B)=c α
(EVAL11)

Dans le cas général, l’expression ॹltrée admet une valeur seulement aux cycles o
l’horloge du ॹltrage est présente.

Γ ⊢N ( f , v) : presentc Γ ⊢N A=c α

Γ ⊢N A when f match v=c α
(EVAL12)

Cet opérateur est illustré dans le proࢥain exemple.

2.2.3.6 Entrlamnt  ࣨots

Nous déॹnissons l’évaluation de l’opérateur merge de la manière suivante :

1 ≤ j ≤ n ⊢N type(F) = E Γ ⊢N F=c E j Γ ⊢N E j =c e

Γ ⊢N merge(F,E1,. . .,En)=c e
(EVAL13)

À aqueࢥ cycle c , il existe un unique indice j tel que F prenne la valeur symbolique E j

déॹnie dans le type énuméré E de F. Alors, l’expression E j dans l’opérateur merge est
celle qu’il faut évaluer à ce cycle pour connaître la valeur e produite par l’opérateur.

Exmpl Nous reprenons l’exemple de la division en exploitant ceࢦe fois les horloges : la
division y/x n’est pas réalisée aux cycles o x est nul. Pour cela, le ॺot booléen zero nous
sert d’horloge. Il vaut true uniquement aux cycles o x est nul. Les diॸérentes équations
sont les suivantes :

zero = (x = 0);

invx = (1 when not zero) / (x when not zero);

y = merge(zero; (-1 when zero); invx);

Dans cet exemple, seule une sous-expression est évaluée suivant la valeur courante
du ॺot booléen zero :

– Si zero = true, la valeur courante de y est donnée, d’après l’opérateur merge, par
le terme -1 when zero, actif au cycle courant.

– Si zero = false, la valeur de y est ceࢦe fois donnée par la variable intermédiaire
invx (l’inverse de x), qui admet bien une valeur selon les règles de calcul des
horloges.

L’opérateur merge recompose ainsi les ॺots d’horloges complémentaires pour calculer
ॹnalement les valeurs de y à tous les cycles. Les diॸérents opérateurs when construisent
les expressions temporisées.
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Cycle 0 1 2 3 4 5

true T T T T T

h f T f T

A : int when h 2 3

(0 when h) -> (pre A) 0 2

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 2.13: Exemple de l’évaluation de l’opérateur pre.

2.2.3.7 Déalag tmporl

L’évaluation de l’opérateur de décalage temporel « pre » est déॹnie en parcourant à la
fois les cycles de calculs, mais aussi la relation de parenté entre horloges. Nous illustrons
ceci dans la ॹgure 2.13.

Exmpl Nous déॹnissons un ॺot entier A, dont l’horloge est (h, true), avec h un ॺot
booléen sur l’horloge de base. La dernière ligne de la trace d’éxécution représente les
valeurs de l’expression suivante :

(0 when h) → pre(A)

Ceࢦe expression réalise un simple décalage temporel du ॺot A, avec une valeur intiale
de zéro. Le ralentissemnt de la constante par l’horloge h,true est nécessaire pour satisfaire
les règles de bonne formation vis-à-vis des horloges. La première ligne du même tableau
représente la constante true : elle nous permet de représenter les instants de présence de
l’horloge de base du système.

Les ॺèࢥes représentent les itérations nécessaires pour évaluer « pre(A) » au cycle 5.
Pour cela, on reࢥerࢥe le dernier instant o A admeࢦait une valeur avant le cycle 5. Ce
cycle correspond au dernier instant o l’horloge de A était elle-même présente, c’est-à-dire
au dernier cycle o le ॺot h valait true. Ceࢦe reࢥerࢥe du cycle précédent consiste à itérer
sur les valeurs précédentes de l’horloge h, jusqu’à trouver la correspondance h = true.
Or, l’itération sur les valeurs précédentes nécessite de calculer aussi pre(h) à diॸérents
cycles. C’est pourquoi l’évaluation de l’opérateur pre est récursive. On voit ainsi que
pour itérer sur les valeurs de h, on doit reࢥerࢥer le dernier cycle o l’horloge de h était
présente, ce qui dans notre cas est facile, puisque l’horloge de base est toujours présente.

ègl ’évaluation La règle d’évaluation de l’opérateur pre fait appel à un nouveau
prédicat auxiliaire intitulé precycle : ce prédicat accepte une horloge H et un cycle c , et
nous donne le plus grand numéro de cycle γ< c tel que l’horloge H soit présente. Alors,
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la règle (EVAL14) est ainsi déॹnie :

⊢N clo߳(E) = H Γ ⊢N precyclec (H) = γ Γ ⊢N E=γ e

Γ ⊢N pre(E)=c e
(EVAL14)

Elle signiॹe que :

– si l’horloge de E est H , et
– si le cycle précédent de présence de H est γ (depuis c),
– alors l’évaluation de pre(E) au cycle c équivaut celle de E au cycle γ.
Nous donnons maintenant les règles de calcul pour le prédicat precycle.

Horlog  as Le cycle précédent se calcule simplement dans le cas de l’horloge de
base :

c ∈N c > 0

Γ ⊢N precyclec (base) = c −1
(EVAL15)

Le cycle qui est directement précédent, à savoir c − 1, est la valeur reࢥerࢥée. Il est
nécessaire que le cycle c ne soit pas nul pour que la règle soit applicable.

Horlog rlativ Dans le cas général, le calcul du cycle précédent de ( f , v) consiste à
itérer sur les instants de présence précédents de l’horloge de f , jusqu’à ce que l’on aࢦeigne
un cycle o f s’évalue à v .

⊢N clo߳(f ) = H Γ ⊢N precyclec (H) = γ

Γ ⊢N f =γ v

Γ ⊢N precyclec ((f , v)) = γ
(EVAL16)

⊢N clo߳(f ) = H Γ ⊢N precyclec (H) = γ

Γ ⊢N f =γ w v 6= w

Γ ⊢N precycleγ((f , v)) = δ

Γ ⊢N precyclec ((f , v)) = δ
(EVAL17)

1. Dans les deux règles, on fait appel à precycle pour trouver le cycle précédent de H ,
l’horloge mère de ( f , v). Ce cycle est noté γ.

2. La diॸérence entre les deux règles réside dans le fait que f s’évalue ou non à la
valeur de présence v au cycle γ.

– (EVAL16) Lorsque c’est le cas, l’itération s’arrête avec γ le cycle reࢥerࢥé.
– (EVAL17) Sinon, on continue la reࢥerࢥe, en repartant ceࢦe fois de γ :

Γ ⊢N precycleγ((f , v)) = δ

Cet appel récursif donne ॹnalement la valeur δ, qui est le cycle reࢥerࢥé.
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2.2.3.8 Opératur  réinitialisation

On rappelle que la ॺèࢥe classique de L࣏࣍࣎࣌ࢿ, à savoir l’opérateur «→ », est un cas
particulier de l’opérateur de réinitialisation o il n’existe pas de ॺot de redémarrage. On
déॹnit donc simplement l’évaluation de la ॺèࢥe classique à partir de la ॺèࢥe étendue :

Γ ⊢N A→∗ () B=c v

Γ ⊢N A → B=c v
(EVAL18)

Finalement, nous déॹnissons le cas général, c’est-à-dire l’opérateur de réinitialisation
avec un ensemble ॹni quelconque de ॺots de redémarrage. Son évaluation a besoin de
déterminer si :

1. le cycle de l’évaluation est le cycle initial du ॺot

2. un des ॺots de réinitialisation s’évalue à true entre le cycle courant et le cycle
précédent de l’expression

Cyl initial Nous rappelons que les ॺots qui partagent la même horloge partagent aussi
le même cycle initial : celui-ci est l’instant o l’horloge est présente pour la première fois.
Nous déॹnissons le prédicat H : initialc dans le système de règles. Il est vrai si et seulement
si l’horloge H est présente pour la première fois au cycle c :

– Pour l’horloge de base, il s’agit du cycle zéro.
– Pour une horloge relative H = ( f , v), le prédicat est vrai au cycle c si :

1. le ॺot support f vaut la valeur de présence v , et

2. à tout cycle d < c , le ॺot support f ne vaut pas v (son horloge est absente, ou
sa valeur est diॸérente de v).

Ces conditions sont vériॹées par les règles suivantes :

Γ ⊢N base : initial0
(EVAL19)

⊢ clo߳ (f) = H ⊢ Γ ⊢N f =c v

(∀d < c)(Γ ⊢N H : presentd ⇒ Γ ⊢N f=d w ; w 6= v)

Γ ⊢N ( f , v) : initialc
(EVAL20)

ègls ’évaluation Nous déॹnissons maintenant l’évaluation de l’opérateur de réini-
tialisation pour toute expression E portant un ensemble R quelconque de ॺots booléens :

E = A→∗ (R) B
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Si l’horloge du ॺot E , qui est la même que ses deux opérandes principales, est présente
pour la première fois au cycle de l’évaluation, il s’agit du cycle initial, et dans ce cas on
évalue selon le membre gauࢥe.

⊢N clo߳(A) = H ⊢N clo߳(B) = H

Γ ⊢N H : initialc Γ ⊢N A=c α

Γ ⊢N A→∗ (R) B=c α
(EVAL21)

Sinon, il existe un cycle précédent pour ceࢦe horloge. Entre le cycle précédent et le
cycle courant, il est possible qu’un des ॺot de réinitialisation vaille true. Dans ce cas,
l’évaluation de l’expression au cycle courant est celle du membre gauࢥe de la ॺèࢥe. La
règle suivante reࢥerࢥe un cycle δ dans la fenêtre temporelle γ< δ≤ c tel qu’au moins
un des ॺots de redémarrage s’y évalue comme true.

⊢N clo߳(A) = H R = R1, . . . ,Rn n ≥ 0 0 < i ≤ n

Γ ⊢N precyclec (H) = γ γ< δ≤ c Γ ⊢N Ri =δ true Γ ⊢N A=c α

Γ ⊢N A→∗ (R) B=c α
(EVAL22)

Sinon, tous les ॺots de réinitialisation, lorsqu’ils sont présents dans la fenêtre de temps
considérés, valent false. Dans ce cas, l’évaluation de la ॺèࢥe se fait selon son membre
droit.

⊢N clo߳ (A) = H n ≥ 0 R = R1, . . . ,Rn

Γ ⊢N precyclec (H) = γ Γ ⊢N B=c β

(∀δ | γ< δ≤ c)(∀i | 0 < i ≤ n) :
(

( ⊢N clo߳ (Ri ) = Hi ∧Γ ⊢N Hi : presentδ) ⇒ (Γ ⊢N Ri =δ false)
)

Γ ⊢N A→∗ (R) B=c β
(EVAL23)

2.2.3.9 Grills  valurs orrts par évaluation

Soit N = (D, I ,L,O, A) ∈ L+. On appelle Γ
∗
N l’ensemble des grilles de valeurs qui

sont évaluables, selon les règles précédentes, pour le nœud N . Soit Γ ∈ ΓN une grille
de taille c ∈N. Alors, par déॹnition, Γ ∈ Γ

∗
N si on a :

1. Toutes les variables calculées du système admeࢦent une valeur dès que leur horloge
est présente. elque soient V ∈ VN et d ∈ 0..c , on a :

( ⊢N clo߳(V ) = H ∧Γ ⊢N H : presentc ) ⇒∃x ∈ValuesD , Γ ⊢N V =d x

2. Toutes les assertions sont vériॹés lorque leur horloges sont présentes. elque
soient a ∈ A et d ∈ 0..c , on a :

( ⊢N clo߳(a) = H ∧Γ ⊢N H : presentc ) ⇒ Γ ⊢N a =d true
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2.2.3.10 ous-langag mono-horlog

Nous déॹnissons ici un sous-ensemble de L+ qui correspond à une vision simpliॹée
du langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ sans horloges, types énumérés ou appels de nœuds. Soit N =

(D, I ,L,O, A) un nœud appartenant à L+. Alors, par déॹnition, N ∈L1 si et seulement si :

1. D ne déॹnit que le type booléen :

D =
{

Bool
}

2. L’ensemble des horloges valides dans le nœud est restreint à l’horloge de base :

Clocks N = {base}

Ainsi, les seules expressions valides du langage sont celles dont l’horloge est l’horloge
de base.

2.3 Conlusion
Dans ce ,apitreࢥ nous avons rappelé l’approࢥe synࢥrone L࣏࣍࣎࣌ࢿ pour la modé-

lisation de systèmes réactifs. Nous avons ensuite déॹni le langage L+, qui représente
un dialècte de L࣏࣍࣎࣌ࢿ multi-horloges muni d’extensions intéressantes. Nous avons par
ailleurs déॹni une sémantique d’évaluation pour les modèles du langage, qui nous servira
de référence pour les proࢥains .apitresࢥ
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Chapitre 3
GATeL

Dans ce ,apitreࢥ nous présentons une méthode existante de génération de tests à
partir de systèmes réactifs synࢥrones décrits dans le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ, vu au apitreࢥ 2.

La fonction d’évaluation vue précédemment pour le langage L+ repose sur un
ensemble de valuations des ॺots d’un système dans le temps, que nous avons appelé grille
de valeurs. Nous souhaitons générer automatiquement de telles grilles de valeurs étant
donné un modèle sous test et un objectif de test.

Ceࢦe méthode de génération est basée sur la programmation logique par contraintes,
que nous avons présenté au apitreࢥ 1. La méthode est mise en œuvre dans l’outil GATeL.
Nous donnons ici une formulation nouvelle qui tente de présenter de manière homogène
et détaillée les travaux passés autour de GATeL.

Nous nous restreignons ici au sous-ensemble mono-horloge du langage, qui corres-
pond à l’état de GATeL avant nos travaux. Aॹn de distinguer les versions du logiciel,
nous notons « GATeL1 » l’ancienne version, mono-horloge, de GATeL, et « GATeL+ » la
nouvelle, qui en prend compte le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ temporisé L+. La démarࢥe de GATeL
à haut-niveau est représentée par la ॹgure suivante :

PGST Γ

C SP Sol

compilation

résolution

conversion

évaluation

Un problème de génération de séquences de tests (PGST), comme nous le détaillons
par la suite, est composé d’un modèle L࣏࣍࣎࣌ࢿ et d’un objectif de test (cf. §3.2). Dans
un premier temps, ce PGST est transformé (compilé) en un problème de satisfaction
de contraintes (CSP), dédié au problème. En utilisant des teࢥniques de résolution de
contraintes, nous obtenons si possible une solution au CSP, à partir de laquelle on peut
extraire une grille de valeurs Γ. Celle-ci est censée être évaluable et être une solution

67
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du PGST original, c’est-à-dire qu’elle représente un fonctionnement du système sous
test qui réalise l’objectif de test. Or, la méthode de génération peut parfois produire des
faux-positifs, c’est-à-dire des séquences qui ne sont pas réellement correctes vis-à-vis de
l’évaluation. Cela est d à un compromis entre l’eॻcacité de la génération de séquences
et sa correction. La fonction d’évaluation que nous avons présenté au apitreࢥ 2 est alors
utilisée systématiquement en ॹn de génération pour tester si la séquence construite est
bien une solution ou s’il y a une erreur d’évaluation. Ce ॹltre permet de donner ॹnalement
uniquement les séquences correctes vis-à-vis de l’évaluation.

Nous montrons dans une première section comment le problème de la génération de
séquences de test est modélisé sous forme d’un CSP (§3.2) pour le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-
horloge L1. Nous décrivons ainsi l’approࢥe existante, à savoir GATeL1, à travers une
présentation homogène des règles d’évolution du système de contraintes qui permeࢦent
de produire des séquences de tests compatibles avec le problème initial (§3.3). Bien
que GATeL s’aࢦaque à des problèmes de génération de tests en présence de valeurs
ॺoࢦantes et de contraintes arithmétiques, nous ne détaillons pas ces aspects ici mais nous
concentrons sur les contraintes logiques et temporelles.

3.1 Prolèms  génération  séquns  tsts
Nous déॹnissons ce qu’est un problème de génération de séquences de test dans le

cadre de GATeL, comment celui-ci est fourni à l’outil ainsi que la forme aࢦendue d’une
solution.

3.1.1 Environnmnt  tst
Nous souhaitons tester le comportement de systèmes réactifs au cours de certains

scénarios. Or, la nature même de ces systèmes fait que les actions à un cycle peuvent se ré-
percuter sur les entrées proࢥaines du système : il s’agit de la réponse de l’environnement
face aux actions du contrôleur.

Exmpl le nœud « deplace » de la ॹgure 3.1 prend deux entrées entières : « pos »,
la position courante d’un robot selon un axe et « cible », une consigne, c’est-à-dire
une position que l’on souhaite aࢦeindre avec ce robot. Il fournit à aqueࢥ cycle une
commande, appelée « mvt », de type mouvement. notre cas, le ॺot mvt peut valoir recule,
stop ou avance, et on suppose que ceࢦe commande suॻt à faire bouger le robot sur son
axe, de sorte qu’au cycle suivant, la position soit modiॹée (respectivement de -1, 0 ou 1).

Ainsi, à aqueࢥ cycle d’éxecution, la consigne et la position courante permeࢦent
de déterminer l’action à eॸectuer ; celle-ci doit normalement avoir un impact sur
l’environnement extérieur (le robot se déplace), et donc aussi sur les futures entrées du
système (sa position .(angeࢥ
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type mouvement = enum{recule , stop , avance };

node deplace(pos , cible: int)

returns (mvt: mouvement)

let

mvt = if (cible = pos)

then stop

else if (cible > pos)

then avance

else recule ;

tel

pos cible

mvt

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.1: Contrôle du déplacement du robot sur un axe

Pour tester le contrôleur du robot, on doit pouvoir simuler son éxecution, ce qui
nécessite de rendre explicite le angementࢥ de position qui s’eॸectue en fonction de la
commande mvt courante. Ainsi, on se donne un modèle de l’environnement dans lequel
pos vaut sa valeur précédente plus -1, 0 ou 1, selon la valeur de mvt au cycle précédent ; de
plus, on ॹxe la position initiale du robot. En couplant cet environnement avec le système
réactif, on peut simuler son comportement et avoir des traces d’éxecution dans le temps.
La ॹgure 3.2 correspond à l’exemple complet pour ce robot.

Le nœud Lustre «simulation » de la ॹgure 3.2 prend en entrée la valeur de la consigne
(la position cible) et retourne la position courante du robot ainsi que sa commande
de déplacement (la variable mvt de type mouvement). Les équations sont séparées par
des commentaires ffi en deux groupes, la partie correspondant au calcul eॸectué par le
contrôleur et celle o l’environnement est simulé. La première équation, celle associée
à mvt, est la même que celle du nœud précédent « deplace ». Dans la simulation de
l’environnement, on suppose que : (i) le robot part depuis la position 10, et (ii) la
commande de déplacement au cycle courant donne un angementࢥ de position de −1, 0

ou 1 au cycle suivant. Ainsi, la position courante est modiॹée à aqueࢥ cycle, par rapport
à la position et à la commande mvt du cycle précédent.

La ॹgure 3.3 est un exemple d’éxecution du nœud, avec des valeurs arbitraires pour le
ॺot cible en entrée. On constate que la position angeࢥ progressivement, en respectant
à la fois le contrôleur et le modèle de l’environnement.

péiࣧations L࠸ࡅࡇࡆࡈ Le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ nous permet de représenter à la fois un
contrôleur et son environnement. Un problème de génération de séquences de tests est

1. La syntaxe de L࣏࣍࣎࣌ࢿ autorise l’ajout de commentaires au sein des modèles, délimités par les
caractères (* et *). Un commentaire permet d’ajouter des informations qui sont ignorées par les outils,
mais utiles à la compréhension du modèle. De même, tout texte qui suit les caractères « -- » est ignoré sur
la ligne courante.
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node simulation(cible: int)

returns (pos: int; mvt: mouvement)

var

vit: int; -- vitesse

let

(* CONTROLEUR *)

mvt = if (cible = pos)

then stop

else if (cible > pos)

then avance

else recule ;

(* SIMULATION DE L'ENVIRONNEMENT *)

vit = if (mvt = stop)

then 0

else if (mvt = avance)

then 1

else -1 ;

pos = (10 → ( pre(pos) + pre(vit) );

tel

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.2: Simulation du contrôleur de déplacement.

cible 13 13 13 13 214 -241 -477 15

pos 10 11 12 13 13 14 13 12

mvt avance avance avance stop avance recule recule avance

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.3: Simulation du nœud robot.
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donc donné par une spéciॹcation L࣏࣍࣎࣌ࢿ, dont les équations et les invariants peuvent
jouer des rôles diॸérents. La simulation est d’autant plus précise que le modèle de
l’environnement est proࢥe de la réalité.

3.1.2 Ojti  tst
Un problème de génération de séquences de tests (PGST) est donné par une

spéciॹcation L࣏࣍࣎࣌ࢿ et un objectif de test. L’objectif déॹnit un cas de test, à savoir un
comportement observable du système que l’on eࢥerࢥ à aࢦeindre. Dans ceࢦe méthode
orienté but (goal-oriented), on eࢥerࢥ à savoir s’il existe une successions d’actions (une
séquence d’entrées) capable de réaliser l’objectif. Le système doit pour cela passer par les
étapes intermédiaires nécessaires, ce qui nécessite des séquences plus ou moins longues
selon les cas : la longueur des séquences est une variable du problème. Dans GATeL, un
objectif de test est donné par n’importe quelle expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ qui est évaluable dans
le contexte du nœud sous-test, de type booléen. C’est une expression arbitraire : elle peut
faire appel à des variables intermédaires, des opérateurs temporels, des calculs, etc.

3.1.3 Annotation s moèls sous tst
En plus d’un objectif de test, un PGST peut dépendre de paramètres utilisateurs qui

angentࢥ les modalités de la génération de test. Par exemple, GATeL peut accepter un
paramètre lui indiquant la taille maximale des séquences qu’on lui autorise à générer, ce
qui, selon les cas, peut angerࢥ le nombre de solutions qui existent. En eॸet, il est tout à
fait possible qu’un objectif de tests nécessite un nombre minimum de cycles d’éxecution
du système avant d’être aࢦeint, et suivant qu’on autorise ou non GATeL a créer autant de
cycles, celui-ci peut ou non trouver la séquence solution. Par ailleurs, nous verrons par
la suite que GATeL admet une directive de sélection de cas de tests à base d’expressions
qui raॻnent l’objectif de test.

3.1.3.1 Langags étnus

L’objectif de test, ainsi que les paramètres d’éxecution ou les directives de sélection,
s’ajoutent à la spéciॹcation L࣏࣍࣎࣌ࢿ. En pratique, GATeL admet une syntaxe enriࢥie qui
permet d’intégrer ces paramètres à une spéciॹcation existante. Le modèle devient alors la
formalisation d’un PGST. Les directives propres à l’outil sont cependant caࢥées au sein
de commentaires L࣏࣍࣎࣌ࢿ, ce qui permet à une spéciॹcation d’être à la fois interprétable
comme modèle éxecutable et comme problème de génération de séquences dans GATeL.

Nous déॹnissons des extensions des langages L1 et L+ déॹnis au apitreࢥ 2 pour y
intégrer des constructions compréhensibles par GATeL. Les langages ainsi obtenus sont
respectivement L

g
1
et L

g
+ , o l’exposant dénote le fait que les langages sont interprétables

par notre outil. La syntaxe étendue de la ॹgure 3.4 modiॹe les langages L1 et L+ de sorte
à autoriser l’ajout d’annotations dans une spéciॹcation L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono ou multi-horloges.
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Nous modiॹons la déॹnition d’un nœud pour permeࢦre l’ajout d’annotations en ॹn de
nœud. Cela ne angeࢥ pas la sémantique d’évaluation d’un modèle.

Node ::= node ࠷
( Var {{ ; Var }} )

returns ( Var {{ ; Var }} ) ;

� var Var {{ ; Var }} �

let

{{ BodyElt }} — Corps du nœud
Annotations — Annotations propres à GATeL
tel ;

Ces annotations comportent un objectif de test, des paramètres optionnels et une ou
plusieurs directives split que l’on détaille par la suite.

Annotations ::= Objective Params {{ Split }}

Un objectif de test est donné par une clause reach, o l’argument est une expression
booléenne.

Objective ::= reach Expr ;

Les paramètres facultatifs sont plus nombreux en pratique ; nous n’en décrivons qu’un
seul dans ce document, qui est la taille maximale des séquences de tests que l’on s’autorise
à générer pour le modèle.

Params ::= maxsize ࡇࡁ
| ǫ

Un découpage fonctionnel est contrôlé par une variable de ॺot et peut donner lieu à
l’introduction de plusieurs sous-objectifs de test.

Split ::= split ࠷ with [ Expr {{ ; Expr }} ]

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.4: Modiॹcations de la syntaxe du langage pour y intégrer des annotations
nécessaires à la description complète d’un problème de génération de séquences.
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3.1.3.2 Appliations auxiliairs

Soit N un nœud de L
g
1
(resp. L

g
+). Nous déॹnissons les applications auxiliaires

suivantes.

Ojti  tst On note obj (N ) l’objectif de test associé au nœud N . C’est un ॺot de
données du langage L1 (resp. L+) qui respecte les propriétés suivantes :

– ⊢N type(obj (N )) =Bool
L’expression est un ॺot booléen.

– ⊢N clo߳(obj (N )) = H , H ∈Clocks N

L’horloge de l’objectif de test est bien déॹnie dans le nœud. En particulier, si N ∈

L
g
1
, on a nécessairement H = base.

Longuur  yl Onnotemaxsize(N ) la taillemaximale de la séquence générée. Ceࢦe
borne nous permet de rendre l’espace de reࢥerࢥe ॹni lors de la génération de séquences
de tests.

Dirtiv ’insrtion  sous-ojti On note Split (N ) l’ensemble des termes de la
forme split(Id,S) déॹni par le modèle, o I d est un identiॹant de ॺot référençant une
variable de VN et o S est un ensemble d’expressions qui vériॹent les propriétés suivantes ;
soit E ∈ S, on a :

– ⊢N type(E) =Bool
– ⊢N clo߳(E) = HE , HE ∈Clocks N

De même que précédemment, l’horloge de l’expression E est l’horloge de base dans le cas
de L

g
1
. Une directive split sert à introduire des découpages fonctionnels en ajoutant à un

problème original des objectifs de tests supplémentaires. Nous détaillons la sémantique
particulière de ceࢦe directive par la suite (§3.3.5.3).

3.1.4 Grill  valurs solution

Soient N = (D, I ,L,O, A) ∈ L
g
1

et Γ ∈ Γ
∗
N une grille évaluable de valeurs ² de

longueur c ∈N tels que l’objectif de test Obj s’évalue à true au cycle c :

Γ ⊢N Obj =c true

Alors, Γ est une solution du problème de génération de séquences de tests N , car elle
permet d’aࢦeindre un cycle c auquel l’objectif de test est observé, tout en respectant la
sémantique du programme.

2. voir §2.2.3.9
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Nous onsࢥerࢥ à générer des grilles de valeurs solutions pour tout problème de
génération de séquences de tests. Pour cela, nous passons par une modélisation de ces
problèmes à l’aide de contraintes.

3.2 Moélisation par un CP
Nous présentons dans ceࢦe section la forme générale des systèmes de contraintes

qui nous permeࢦent de générer des séquences de test. Pour cela, nous introduisons aussi
les principes généraux de l’approࢥe, comme l’aspect dynamique de la propagation de
contraintes (§3.2.1), qui permet l’introduction paresseuse de contraintes (§3.2.2) selon une
analyse par aînageࢥ arrière du modèle (§3.2.3). Nous introduisons la compilation d’un
PGST vers un système de contraintes à l’aide d’une grammaire aࢦribuée (§3.2.8).

marqu 1. À partir de ceߵe section, nous détaillons la
modélisation et la génération de séquences de tests dans le
cas de Lࠑࠓࠒࠔ mono-horloge En particulier, nous ne nous
intéressons ni aux types énumérés, ni aux horloges ni à la
réinitialisation de otsࢷ Nous présentons la version étendue de
GATeL pour horloges multiples au apitreߴ suivant

3.2.1 Exploration ynamiqu
Dans l’exemple d’introduction de la programmation par contraintes, à savoir

« SEND+MORE=MONEY», les ensembles de contraintes et de variables sont statiques : on
déॹnit le problème une fois pour toutes et la propagation réduit uniquement les domaines
de valeurs. Si on souhaitait produire un CSP statique pour générer des séquences de tests,
on produirait une grille de variables correspondant aux valuations des ॺots dans le temps,
et on expimerait les relations entre les ॺots de données au niveau de ces variables à l’aide
de contraintes. Par exemple, on prend le ॺot s suivant, qui calcule la somme des valeurs
successives de l’entrée entière e :

s = (e → (pre(s) + e)) ;

Si on traduit ceࢦe équation de manière systématique à aqueࢥ cycle, on obtient un
système de contraintes o toutes les relations sont exprimées pour les diॸérents ॺots, sur
cinq cycles d’éxecution. Cependant, dans le cadre d’une génération basée sur objectif de
test, on ne sait pas à l’avance combien de cycles sont nécessaires. Par exemple, si l’objectif
de test est d’aࢦendre s = 10, la taille d’une séquence solution est variable : si e est contraint
à valoir soit 1, soit 2, à aqueࢥ cycle, alors la taille de la séquence générée pourra aller
de 5 cycles à 10 cycles ; dans le cas général, o e peut prendre n’importe quelle valeur
positive, négaitve ou nulle, le nombre de cycles n’est pas borné.
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En plus du problème de la taille des séquences, il est généralement ineॻcace
d’exprimer toutes les relations de dépendences qui existent entre les ॺots d’un nœud,
notamment si seul un sous-ensemble du système est concerné par un objectif de test :
il est inutile d’introduire des contraintes supplémentaires dans le système. En eॸet,
un trop grand nombre de contraintes limite l’eॻcacité de la reࢥerࢥe de solution
en pratique, à plus forte raison sur les gros systèmes. En principe, avec la résolution
de contraintes, le nombre de solutions acceptables, d’abord très grand, diminue par
raॻnnements successifs, jusqu’à ce que l’on aࢦeigne une séquence unique satisfaisante.
Or, on ne manipule pas directement l’ensemble des solutions, mais des CSP, qui décrivent
indirectement cet ensemble à l’aide de variables et de contraintes.

Avec une approࢥe statique, la taille du CSP ne ferait que décroître, en partant d’un
système initial o les domaines de valeurs des variables sont d’abord très grands puis
diminuent. La taille initiale serait cependant très importante, même pour des modèles
L࣏࣍࣎࣌ࢿ avec peu de variables. Le dénombrement des variables et des contraintes dans un
système augmente en eॸet beaucoup plus vite que la complexité du modèle sous test, ce
que l’on appelle couramment une explosion combinatoire.

Dans GATeL, le CSP initial contient peu de contraintes : implicitement, l’ensemble
de solutions admissibles n’est pas contraint : il est là aussi important, mais toutes les
relations ne sont pas représentées. Pendant les étapes de propagation et de résolution, de
nouvelles contraintes s’ajoutent qui viennent réduire l’espace de reࢥerࢥe en explicitant
les relations entre les ॺots de données du système au cours du temps, ce qui augmente la
taille du CSP mais réduit le nombre de solutions admissibles. Finalement, les contraintes
peuvent aussi être retirées lorsqu’elles sont trivalement vériॹées. Avec ceࢦe approࢥe
dynamique o des contraintes peuvent entrer et sortir du système pendant la reࢥerࢥe
de solution, on peut diminuer la taille moyenne des CSP que l’on manipule, et ainsi traiter
des modèles complexes.

Ainsi, pour faire en sorte que la complexité de la méthode de résolution soit
dépendante non pas directement de la taille du modèle, mais de la complexité de l’objectif
de test que l’on veut aࢦeindre, GATeL fait évoluer dynamiquement le système de
contraintes qui modélise un PGST. Pour cela, il ne faut pas introduire les contraintes
trop abondamment dans un CSP, ce qui explique l’approࢥe paresseuse de GATeL.

3.2.2 Évolution parssus
L’évolution des CSP dans GATeL est fortement limitée, et ce oixࢥ s’exprime à travers

les règles de ॹltrage qui ont l’opportunité d’ajouter des contraintes dans le système. En
toute généralité, lorsque l’on eࢥerࢥ à aࢦeindre l’objectif de test, comme déclenࢥer une
alarme d’un système, celui-ci peut être accessible par diॸérentes voies : par exemple,
celle-ci peut-être déclenࢥée soit par la détection d’un problème de fonctionnement soit
par un bouton d’arrêt d’urgence. Localement, c’est-à-dire au niveau d’une contrainte
du système, la propagation doit faire face à un .oixࢥ L’approࢥe que nous étudions
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Cycle . . . 5 4 3 2 1 0

e 1 1 1 2 3 1

s 2 3 4 6 9 10

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.5: Numérotation en arrière

est paresseuse car elle ne s’engage dans un de ces oixࢥ et n’introduit les contraintes
qui y sont associées que si elle peut déterminer de manière certaine que ce oixࢥ est le
seul réalisable. En l’occurence, si on a posé, comme invariant de l’environnement, que le
bouton d’arrêt d’urgence n’est jamais activé, la génération de test s’intéresse à l’autre
cas pour forcer le déclenࢥement de l’alarme. Lorsqu’il n’est pas possible d’éliminer
des oixࢥ potentiels d’exploration du modèle, alors GATeL n’ajoute pas de contrainte
supplémentaire. Avec une approࢥe systématique, aqueࢥ cas possible ferait l’objet d’une
traduction vers des contraintes, et la disjonction elle-même serait encodée (réiॹée) dans le
système, en laissant le soin aux ॹltrages futurs de détecter quelࢥoix contribue ॹnalement
à la réalisation de l’objectif de test. Dans le cas de GATeL, on voit qu’il est nécessaire de
déterminer localement si une branࢥe, non traduite sous forme de contrainte, peut être
explorée ou non. Nous verrons par la suite (§3.3.3.3) que nous avons recours pour cela à
une fonction d’évaluation par sur-approximation.

3.2.3 Numérotation s yls
GATeL met en œuvre un raisonnement par aînageࢥ arrière, en partant d’un cycle

o l’objectif est censé être observé, le cycle ॹnal, et en antࢥerࢥ à déduire l’historique
nécessaire des entrées/sorties qui amènent le système à couvrir cet objectif. Nous utilisons
une numérotation des cycles adaptée à ceࢦe exploration du modèle qui part en arrière,
du cycle ॹnal vers un cycle initial.

Nous numérotons les cycles en prenant pour origine le cycle de l’objectif de test et en
incrémentant vers le passé. Autrement dit, l’objectif de test est vrai au cycle 0 et le cycle
1 correspond au cycle précédent du cycle zéro. Ce oixࢥ de numérotation s’accorde avec
l’approࢥe en arrière : le point de départ est l’objectif de test, et le nombre de cycles à
construire dans le passé n’est pas connu à l’avance mais déterminé au fur et à mesure de
la génération de la séquence.

Dans les grilles de valeurs, la direction du temps est préservée : le cycle ॹnal, numéroté
zéro, est noté en ॹn de tableau (à droite). Les valeurs antérieures au cycle ॹnal sont à
gauࢥe, avec un numéro de cycle de plus en plus grand. La ॹgure 3.5 montre une séquence
s compatible avec l’objectif de test précédent (p. 74). Le nombre total de cycles de la
séquence n’est pas encore déterminé, comme le montrent les points de suspension avant
le cycle 5.
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3.2.4 Organisation  l’nsml  ontraints
Un PGST est traduit sous forme d’un ensemble de contraintes, qui jouent des rôles

diॸérents. Il existe ainsi, au sein d’un tel CSP :

– une base de faits représentant le modèle sous test (voir 3.2.8)
– des contraintes auxiliaires pour gérer les connaissances globales accumulées
pendant la propagation (voir 3.2.5 et 3.2.7)

– des contraintes statiques entre les valeurs des ॺots (voir 3.2.9)
– des contraintes dynamiques, dont le ॹltrage peut introduire de nouvelles
contraintes (voir 3.2.10)

La base de fait est simplement un ensemble de termes clos, sans ॹltrage associé,
qui encode le PGST que l’on veut résoudre. Elle est nécessaire pour analyser le modèle
sous test dynamiquement, étant donné que celui-ci n’est pas complètement traduit à
l’avance sous forme de contraintes statiques. Les contraintes auxiliaires manipulent des
informations globales, comme le nombre de cycles déjà construits.

3.2.5 Grill  valurs
La grille des valeurs de ॺots est représentée par des contraintes de valuations ternaires

meࢦant en relation un identiॹant de ॺot, un cycle et un troisième terme symbolisant la
valeur du ॺot au cycle considéré.

Déࣧnition 11. Valuation d’un otࢷ à un cycle

Soient f ∈A un atome identiॹant un ॺot L࣏࣍࣎࣌ࢿ, c ∈N un numéro de cycle et
V un terme de T . On note set( f ,c,V ) le fait que V soit la valeur associée au ॺot
f au cycle c . V est généralement une variable, un entier ou un atome, selon le
type du ॺot f . La contrainte admet la notation simpliॹée suivante :

f 7→c V

L’ensemble des contraintes f 7→c V pour les diॸérents ॺots à travers à travers le
temps constitue une représentation de la grille de valeurs produite par la génération de
séquences de tests. Ces contraintes sont ajoutées et s’accumulent dans l’ensemble selon
les règles d’introductions énoncées plus loin. On note cependant qu’il n’existe qu’au plus
une contrainte f 7→c V pour un couple ( f ,c) donné.

3.2.6 Domains t typs L࠸ࡅࡇࡆࡈ

Nous notons DS
int le domaine par défaut du type int, pour tout ensemble de

contraintes S. Celui-ci est dépendant de S car le CSP contient un paramètre décrivant
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les bornes minimales et maximales du domaine par défaut. Ainsi, quelque soit S ⊆C
g
1
, il

existe i et j deux entiers relatifs tels que le termeminmax(i,j) soit présent dans S. Alors,
DS

int = i .. j .
Nous déॹnissons Dbool = [false, true] le domaine par défaut associé au type booléen

de L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Par généralisation, on déॹnit DS
bool = Dbool pour tout CSP S ⊆C

g
1
.

3.2.7 Gstion u tmps L࠸ࡅࡇࡆࡈ t u yl initial
Dans la section 3.2.1, nous avons introduit le problème de la génération de tests

en utilisant des contraintes statiques. La taille de la séquence à générer n’est facile à
estimer étant donnée un objectif de test : en se donnant une fenêtre temporelle trop
petite, on peut éࢥouer à générer une séquence de test lorsque l’objectif requiert des
séquences relativement longues ; à l’opposé, en donnant une fenêtre trop grande, on
introduit beaucoup de variables et de contraintes inutiles dans le problème de satisfaction,
au risque de pénaliser l’eॻcacité de la génération de séquences.

Avec l’approࢥe dynamique par aînageࢥ arrière, la taille des séquences grandit au
cours de la propagation, lorsque cela est nécessaire. Par exemple, si une expression fait
référence à une valeur de ॺot au cycle précédent le cycle courant de l’exploration du
modèle, on en déduit qu’un cycle passé est nécessaire.

3.2.7.1 Plus gran yl onnu

Dans ceࢦe démarࢥe en arrière, les opérateurs d’initialisation « → » posent un
problème : à un cycle c donné, faut-il évaluer l’expression portant la ॺèࢥe comme
le membre gauࢥe ou droit de celle-ci ? On rappelle qu’il s’agit du membre gauࢥe
uniquement au cycle initial. Si on a déjà exploré un cycle antérieur au cycle c , alors c

lui-même ne peut pas correspondre au cycle initial (il existe des valeurs avant dans le
temps). En particulier, on peut en déduire immédiatement que la ॺèࢥe doit s’évaluer
selon son membre droit.

Pour permeࢦre ce raisonnement, il suॻt de mémoriser le plus grand cycle mc ∈ N

tel qu’au cours des ॹltrages précédents, il ait existé une contrainte de la forme V ⇒mc E
(avec V et E des termes quelconques de T et C

g
1
, respectivement).

Un tel cycle antérieur a une valeur plus grande que c , étant donnée la numérotation
des cycles que l’on a mise en place. Pour se souvenir du plus grand cycle déjà exploré,
on introduit la contrainte cyclemax(mc) dans l’ensemble de contraintes. Son paramètre
intial est zéro, c’est-à-dire le cycle ॹnal. Lorsque la génération de test nécessite d’explorer
des cycles plus lointains dans le passé, la valeur est incrémentée de manière appropriée.
Autrement dit, la contrainte cyclemax(mc) existante est remplacée dans l’ensemble de
contraintes par cyclemax(nc), avec nc = mc +1.

Ainsi, le ॹltrage de la contrainte propage pour l’opérateur init, c’est-à-dire la ॺèࢥe
d’initialisation L࣏࣍࣎࣌ࢿ, peut se référer à la constante contenue dans cyclemax et comparer
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son propre cycle de propagation pour déterminer quelle branࢥe de l’expression doit être
empruntée. La section 3.3.1.5 donne plus précisément les règles de propagation dans ce
cas.

3.2.7.2 tatut ’initialité au yl maximal

Malgré le recours au cycle maximal, on ne peut pas déterminer quelle branࢥe de la
ॺèࢥe explorer lorsque le cycle de propagation correspond exactement au cycle maximal.
En eॸet, la fenêtre temporelle à considérer peut augmenter ou se ॹger au cycle maximal
courant.

Pour représenter le statut du cycle maximal, on introduit un paramètre supplémen-
taire à cyclemax, à savoir une variable dont le domaine par défaut est ॹni et contient
deux valeurs possibles (la contrainte prend donc en fait deux arguments). On note
Dstatus = [initial ,noninitial ] ce domaine.

Déࣧnition 12. Contrainte de statut de cycle

La contrainte cyclemax(mc,SI), dans un ensemble de contraintes modélisant un
problème de génération de séquences de test, n’admet qu’une occurence dans
cet ensemble et porte les informations suivantes :
– mc est le plus grand cycle auquel une expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ a été propagée à
travers la contrainte dépliable propage.

– SI est une variable associée au domaine de valeurs Dstatus. Elle indique si le
cycle maximal mc est le cycle initial ou non. La variable reste non instantiée
tant que ce statut est indéterminé.

3.2.8 Arr syntaxiqu astrait
L’approࢥe dynamique de GATeL repose sur le fait que le CSP dispose d’une

représentation interne des équations de ॺots et qu’il peut ainsi accéder à ces équations et
les analyser pendant le ॹltrage des contraintes. Ainsi, par exemple, le ॺot s précédent est
traduit en un terme sans variables dans l’ensemble de contraintes. L’expression originale
est celle-ci :

s = (e -> (pre(s) + e)) ;

La traduction dans le langage de contraintes est la suivante :

equa(s, init(e, add(pre(s), e)))

Le terme de haut-niveau equa(s, Exp) associe le ॺot s à son équation, le deuxième
argument, le terme Exp. Ce terme est à son tour une imbrication de sous-termes,
acunࢥ correspondant à une sous-expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ de l’équation initale. La ॺèࢥe est
symbolisée par le terme init à deux arguments, de même que l’addition par le terme plus.
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List (L↑) ::= Elt , List (SL↑) — L = SL+1

| ǫ — L = 0

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.6: Lecture d’une liste et calcul de sa longueur.

Nous présentons rapidement la phase de traduction à l’aide d’une grammaire
aࢦribuée [Knu68]. Il s’agit de la même grammaire que précédemment, o ceࢦe fois
aqueࢥ règle de production admet un ou plusieurs aࢦributs. Une règle de production
peut synthétiser un aࢦribut a à partir des symboles terminaux lus o en combinant
d’autres aࢦributs ; on notera a↑ quand un aࢦribut est synthétisé par un règle. Par ailleurs,
il est parfois utile de passer un aࢦribut a à des sous-règles, pour que celles-ci aient des
informations contextuelles. Dans ce cas, on dit qu’une règle peut hériter d’un aࢦribut,
qui est alors noté a↓ dans la grammaire. Dans notre traduction, les aࢦributs sont des
ensembles de contraintes ou des termes du langage T . On utilise en particulier les
opérations d’union sur les ensembles et les notations de manipulation de listes vues
précédemment. La grammaire ne traite pas les opérateurs de ॹltrage et de réinitialisation,
qui ne sont pas utilisables dans le langage L1 que l’on considère.

3.2.8.1 Exmpl  grammair attriué

Nous donnons dans un premier temps un exemple de grammaire aࢦribuée. Le but
d’une grammaire aࢦribuée est double : il s’agit de décrire les arbres syntaxiques que l’on
peut construire avec un langage, tout en manipulant des aࢦributs dans les nœuds de cet
arbre. La grammaire donne implicitement un algorithme de lecture et d’interprétation
d’un langage. Nous notons les aࢦributs entre parenthèses, comme paramètres des
symboles non-terminaux.

Une première utilisation des aࢦributs est de synthétiser une information globale lors
de la lecture d’un élément. La ॹgure 3.6 illustre ceci : la syntaxe décrit un langage dans
lequel on lit une liste d’éléments séparés par des virgules. Le non-terminal List est soit la
succession d’un élément Elt (non précisé ici) et d’une sous-liste, séparés par une virgule,
soit le terme vide ǫ. Par ailleurs, ce même non-terminal List synthétise un aࢦribut, la
longueur L de la liste lue. Cet aࢦribut vaut zéro dans le cas de la liste vide, et SL + 1

lorsqu’elle est construite par un élément suivi d’une sous-liste de taille SL.
Les aࢦributs peuvent aussi contraindre l’arbre syntaxique de sorte à n’accepter qu’un

sous-ensemble des constructions que l’on pourrait avoir sans ces aࢦributs. Soient L1 =

α1, . . . ,αn et L2 = β1, . . . ,βn deux listes de même taille. Dans le langage d’exemple que
l’on déॹnit, on souhaite que l’opération map(+,L1,L2) construise la liste suivante, o
l’opérateur + est appliqué aux éléments de même rang dans les deux listes :

map(+,L1,L2) = (α1 +β1), . . . , (αn +βn)
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Map ::= map ( Op , List (L↑) , List (L↑) )

Op ::= + | -

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.7: Lecture d’une expression map o les listes ont même longueur.

Dans la ॹgure 3.7, la grammaire accepte la construction des expressions de la
forme map(Op,L1,L2), dans laquelle Op est une opération arithmétique et les autres
arguments sont des listes. Pour s’assurer que ces listes sont bien de même taille, les tailles
remontées à travers les aࢦributs de aqueࢥ listes doivent être identiques. C’est pour
cela qu’elles partagent toutes deux la même variable L. La grammaire rejeࢦe ainsi les
expression map o les listes sont de tailles diॸérentes.

Finalement, les aࢦributs peuvent être hérités, c’est-à-dire passés d’un non-terminal
aux éléments qui le déॹnissent dans les règles. Nous utilisons ceࢦe teࢥnique par la
suite pour pouvoir accéder aux variables déclarées lors de la lecture des idenॹants. Nous
illustrons ceci dans la gramaire qui suit. Nous déॹnissons un langage dans lequel on
évalue une addition en présence de variables. Celles-ci sont données par des identiॹants
et peuvent être aॸectées à des valeurs. Toutes les aॸectations sont regroupées dans un
ensemble C avant que l’expression ne soit lue. L’expression est alors évaluée dans le
contexte des aॸectations précédentes, en exploitant le contexte passé en héritage lorsque
l’on rencontre un identiॹant.

Une évaluation est donnée par un contexte suivi d’une expression qui s’évalue à v dans
ce contexte. L’ensemble C est passé par héritage à l’expression pour que celle-ci puisse
bénéॹcier des informations qui y sont contenues.

Eval (v↑) ::= Context (C ↑) : Exp (C ↓, v↑)

Un contexte est suite d’aॸectations entre des identiॹants et des valeurs. Si un identiॹant
est aॸecté à plusieurs valeurs, la dernière aॸectation l’emporte.

Context (C ↑) ::= Assign ((I , v)) ; Context (SC ↑) — C =

{

SC si ∃ (I , w) ∈ SC

{(I , v)}∪SC sinon
| ǫ — C =;

Assign (A↑) ::= Ident (I ↑) = Val (V ↑) — A = (I ,V )

Une expression est soit une valeur, soit une somme d’expression, et peut faire référence à
des identiॹants. Si un identiॹant renvoit à une valeur dans le contexte, l’expression prend
ceࢦe valeur. Sinon, la valeur par défaut est zéro.
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Exp (C ↓, v↑) ::= Val (v↑)

| ( Exp (C ↓, v1↑) + Exp (C ↓, v2↑) ) — v = v1+ v2

| Ident (I ↑) — v =

{

w si ∃ (I , w) ∈C

0 sinon

Prenons ainsi l’évaluation suivante :

x=3;y=5 : ( x + y )

La première aॸectation produit comme aࢦribut un couple (x,3), la deuxième le couple
(y,5). L’ensemble des aॸectation nous donne le contexte C = {(x,3), (y,5)}, qui est passé
ensuite dans le non-terminal Exp . Il s’agit d’une addition faisant intervenir deux sous-
expressions. La première fait référence à x, l’autre à y , et leur valeurs respectives sont
remontées depuis le contexte C pour remonter la valeur 8.

3.2.8.2 Compilation

Déࣧnition 13. Langage cible de la traduction

On note C
g
1
le langage cible de la traduction, c’est-à-dire l’image du langage L

g
1

par application des règles de production de la grammaire aࢦribuée. Ce langage
est un sous-ensemble de C contenant uniquement des termes clos et représentant
les constructions du langage L1.

Nous présentons maintenant la syntaxe aࢦribuée pour la compilation de L
g
1
vers C

g
1
.

L’ensemble de contraintes synthétisé par la règleModel est le CSP issu de la compilation.

Moèl Les déclarations de types ne sont pas encore utiles dans le langage mono-
horloge. Un modèle est donc donné directement par un nœud.

Model (N ↑) ::= Node (N ↑)

Nœu Les déclarations de variables sont traduites et forment un ensembleC qui sert de
contexte pour la compilation du corps du nœud. Les équations et les assertions présentes
dans ce corps de nœud sont alors remontées, en même temps que le contexte C , sous la
forme d’un CSP.
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Node (N ↑) ::= node ࠷ ( Vars (in↓, I ↑) )

returns ( Vars (out↓,O↑) ) ;

OptVars (V ↑)

let

Body (C ↓,B↑)

Extensions (C ↓,E↑) —
{

C = I ∪O ∪V

N = C ∪B ∪E

tel ;

Cas des variables locales optionnelles :

OptVars (V ↑) ::= var Vars (loc,V ↑)

| ǫ — V =;

Liste de déclarations de variables :

Vars (E↓,L↑) ::= Var (E↓,V ↑) ; Vars (E↓,L
↑

0
) — L =V ∪L0

| Var (E↓,L↑)

Délaration ’un varial L’aࢦribut hérité E permet d’ajouter une étiqueࢦe supplé-
mentaire à la variable pour savoir s’il s’agit d’une entrée (in), d’une variable locale (loc)
ou d’une sortie (out).

Var (E↓,V ↑) ::= ࠷ : Type (T ↑) — V =

{

type(࠷,T ),

io(࠷,E)

}

Type (T ↑) ::= int — T = int
| bool — T = bool

Corps ’un nœu Les équations et les assertions sont représentées par des contraintes,
o les expressions L࣏࣍࣎࣌ࢿ sont données par des termes clos.

Body (C ↓,B↑) ::= BodyElt (C ↓,E↑) Body (C ↓,B
↑

0
) — B = {E }∪B0

| BodyElt (C ↓,E↑) — B = {E }

BodyElt (C ↓,BE↑) ::= ࠷ = Expr (C ↓,E↑) ; — BE = equa(࠷,E)

| assert Expr (C ↓, A↑) ; — BE = assert(A)
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Exprssions Les règles de production des expressions nécessitent d’avoir les informa-
tions présentes dans C , notamment pour savoir si un identiॹants fait référence à une
valeur d’un type énuméré ou à une variable. Les expressions sont associées à des termes
du langage de contraintes, selon les règles suivantes.

Expr (C ↓,E↑) ::= ( Unop (C ↓,E↑) )

| ( Binop (C ↓,E↑) )

| if ( Expr (C ↓, I ↑) )

then Expr (C ↓, A↑)

else Expr (C ↓,B↑) — E = if(I , A,B)

| true — E = true
| false — E = false
| ࡇࡁ — E = ࡇࡁ
| ࠷ — E = ࠷

Unop (C ↓,E↑) ::= - Expr (C ↓,F ↑) — E =minus(F)
| not Expr (C ↓,F ↑) — E = not(F)
| pre Expr (C ↓,F ↑) — E = pre(F)

Binop (C ↓,E↑) ::= Expr (C ↓, A↑) + Expr (C ↓,B↑) — E = add(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) - Expr (C ↓,B↑) — E =minus(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) * Expr (C ↓,B↑) — E =mult(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) div Expr (C ↓,B↑) — E = div(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) mod Expr (C ↓,B↑) — E =mod(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) → Expr (C ↓,B↑) — E = init(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) > Expr (C ↓,B↑) — E = gt(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) < Expr (C ↓,B↑) — E = lt(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) ≥ Expr (C ↓,B↑) — E = geq(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) ≤ Expr (C ↓,B↑) — E = leq(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) and Expr (C ↓,B↑) — E = and(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) or Expr (C ↓,B↑) — E = or(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) = Expr (C ↓,B↑) — E = eq(A,B)

| Expr (C ↓, A↑) 6= Expr (C ↓,B↑) — E = neq(A,B)

La grammaire contient une règle supplémentaire pour l’extension du modèle selon les
directives propres à GATeL, donnée par le non-terminal Extensions . Celui-ci est donné
dans les règles de la grammaire aࢦribuée qui suivent. En particulier, les extensions GATeL
ajoutent au CSP le terme cyclemax initial pour que celui-ci soit bien formé. On note ainsi
C SPde f le CSP contenant les valeurs par défaut de toutes les contraintes auxiliaires. En
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l’occurence, on a :
C SPde f =

{

cyclemax(-,noninitial )
}

Les informations propres au problème de génération de séquences de tests sont
interprétables par GATeL. Ces directives comportent un objectif de test et une ou
plusieurs directives que l’on détaille plus bas.

Extensions (C ↓,E↑) ::= Objective (C ↓,O↑)

Params (P↑)

Splits (C ↓,S↑) — E = {O}∪P ∪S ∪C SPde f

Un objectif de test est donné par une clause reach, o l’argument est une expression
booléenne.

Objective (C ↓,O↑) ::= reach Expr (C ↓,E↑) ; — O = reaߴ(E )

Les paramètres du problème : on considère les bornes minimales et maximales des
intervalles par défaut des valeurs entières, ainsi que maxsize , la plus grande taille de
séquence autorisée : lors de l’exploration du modèle, le cycle est compris entre zéro
(inclus) et ceࢦe valeur (exclue).

Params (P↑) ::= maxsize 1ࡇࡁ ;

minint 2ࡇࡁ ; — P =

{

maxsize( 1ࡇࡁ) ,

minmax( 2ࡇࡁ, 3ࡇࡁ)

}

maxint 3ࡇࡁ ;

Splits (C ↓, N S↑) ::= Split (C ↓,Spl i t↑) ; Splits (C ↓,S↑) — N S = {Spli t }∪S

| ǫ — N S =;

Une directive split est donnée sous la forme suivante :

Split (C ↓,S↑) ::= split ࠷ with [ EList (C ↓,L↑) ] — S = split( ࠷,L)

EList (C ↓,L↑) ::= Expr (C ↓,E↑) ; EList (C ↓,T ↑) — L = [E |T ]

| Expr (C ↓,E↑) — L = [E ]

3.2.9 Contraints statiqus
Les contraintes statiques relient les valeurs des entrées et des sorties du système

réactif à travers les cycles d’éxecution. Ce sont des contraintes classiques d’opérations
arithmétiques et logiques entre des variables à valeurs entières, comme la contrainte
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add(R,X,Y) qui représente la relation R = X +Y de sorte que le résultat de l’addition
peut réduire les domaines respectifs des opérandes, et inversement. Les contraintes
d’appartenance à un domaine et les contraintes d’uniॹcation sont des cas particuliers
que l’on a présenté au apitreࢥ 1.

3.2.10 Propagation  valurs à travrs s xprssions
Dans la section 3.2.8, nous avons dit que l’approࢥe dynamique de propagation de

contraintes repose sur le fait qu’il existe une représentation interne du modèle sous
test. En eॸet, le but est de pouvoir parcourir les expressions de déॹnition de ce modèle
pendant le ॹltrage des contraintes, aॹn d’introduire progressivement d’autres contraintes
(arithmétiques et logiques) entre les valeurs de ॺots et à travers les cycles de calcul. Nous
présentons ici la contrainte qui met en œuvre ceࢦe introduction dynamique.

Déࣧnition 14. Contrainte d’égalité Lࠑࠓࠒࠔ

Soient E un terme du langage C
g
1
, V une variable ou un terme atomique de

T et c un entier naturel positif. On note propage(V ,E ,c) la contrainte d’égalité
L࣏࣍࣎࣌ࢿ exprimant le fait que l’expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ symbolisée par le terme E a
pour valeur V au cycle c . La notation simpliॹée de ceࢦe contrainte, que l’on
utilisera le plus souvent, est la suivante :

V ⇒c E

La notation simpliॹée représente le fait que la valeur V est propagée à travers
l’expression E au cycle c . Au cours de la descente dans l’expression E , des contraintes
atomiques sont ajoutées pour raॻner le problème, c’est-à-dire réduire l’ensemble de ses
solutions.

3.2.11 aࣩnmnt u systèm  ontraints
Le principe de la contrainte propage consiste à avoir une règle pour aqueࢥ type

d’opérateur en tête de l’expression E , c’est-à-dire aqueࢥ opérateur du langage L1. Le
ॹltrage selon ces règles permet d’introduire des contraintes sur les sous-termes de E , soit
d’autres contraintes dépliables, soit des contraintes statiques entre les valeurs des ॺots.
Par exemple, avec c est un entier naturel et A et B deux termes de C

g
1
, le ॹltrage de

« 10 ⇒c add(A,B) » retire ceࢦe contrainte de l’ensemble et la remplace principalement
par trois contraintes :

1. VA ⇒c A , avec VA une nouvelle variable

2. VB ⇒c B , avec VB une nouvelle variable

3. add(,VA ,VB )
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La contrainte d’origine associait la valeur 10 à l’addition des ॺots A et B au cycle c .
Elle a été remplacée par une contrainte entre les valeurs ponctuelles de A et B à ce cycle,
la troisième contrainte ci-dessus : add(, VA , VB ) signiॹe ici que la somme de VA et VB

vaut 10. Par ailleurs, nous introduisons des contraintes dépliables pour les sous-termes
(les deux premières contraintes), si bien que lorsqu’une des variables VA ou VB vient à
être instanciée, la sous-expression associée, A ou B , peut elle-même être décomposée et
produire de nouvelles contraintes. Les règles de propagation de la contrainte d’égalité
V ⇒c E sont détaillées dans la section 3.3.

Le ॹltrage de la contrainte d’égalité L࣏࣍࣎࣌ࢿ suit une progression en arrière, depuis
le cycle ॹnal vers un cycle initial, et du résultat d’une expression vers ses opérandes
(jusqu’aux entrées). Des contraintes intermédiaires sont introduites dans cet ordre, tissant
ainsi des relations entre les valeurs de ॺots dans le temps.

3.2.12 Extration s solutions
L’ensemble de contraintes associé à un problème de génération de séquences évolue

de sorte à construire une grille de valeurs évaluable. Nous déॹnissons le prédicat solution
dans le cas de GATeL, qui nous permet de savoir quand arrêter la procédure de reࢥerࢥe
d’une solution. Une fois que l’on a un CSP sous forme résolue, on doit pouvoir extraire
une grille de valeurs du CSP et vériॹer que si celle-ci est bien évaluable, alors l’objectif
de test est couvert par la séquence générée.

3.2.12.1 CP sous orm résolu

Un ensemble de contraintes est sous forme résolue lorsqu’il s’agit d’un point
ॹxe par propagation et qu’il ne contient plus aucune contrainte pouvant amener à
l’insatisfaisabilité du système. L’ensemble contient alors uniquement la grille de valeurs
générée, la représentation statique du PGST et les contraintes de domaines.

Il suॻt pour cela que le CSP ne contienne que des contraintes qui portent sur au plus
une variable, mais aucune contrainte propage. Par ailleurs, il est nécessaire que le cycle
initial de la séquence soit connu.

ࣈࣉࣃ࣏࣎ࣆࣉ࣍ࣆࢿ࣎ࢻࣁ

fail ∉ S ∀C ∈ S, |vars(C )| ≤ 1

{V ⇒c E }∩S =;

d ∈N S ⊢ status(d) : initial

⊢ S : solution

Une fois que le CSP satisfait au prédicat solution , toutes les variables sont indépendantes
les unes des autres et il est alors possible de toutes les instancier aléatoirement dans leur
domaines de valeurs respectifs sans aboutir à une insatisfaisabilité.
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3.2.12.2 Grill  valurs évalual

Grill inomplèt À partir d’un CSP solution, on souhaite obtenir une grille de valeurs
évaluable (un élément de Γ∗, voir 2.2.3.9). On remarque cependant que seule une partie
de la grille de valeurs est générée par GATeL : celle qui est concernée, directement ou
indirectement, par l’objectif de test du PGST.

Il est probable qu’il existe des entrées du modèle sous test qui ne sont pas représentées
dans la grille que l’on a construite, car la propagation de contraintes n’a pas eu besoin
de le faire ; les ॺots non représentés n’inॺuent pas sur l’objectif de test, que ce soit à
travers les dépendances entre les équations de ॺots ou par l’intermédiaire des invariants
du modèle sous test. Or, pour qu’une grille de valeurs soit évaluable, toutes les sorties
doivent être évaluables à aqueࢥ cycle de calcul, ce qui nécessite de combler les parties
manquantes de la grille. Il suॻt alors de oisirࢥ une valeur dans le domaine par défaut
de aqueࢥ variable non représentée pour obtenir une grille évaluable.

Instantiation  ࣨots Pour convertir le CSP associé à un PGSTP en une grille de valeurs
de Γ

∗
P , nous récupérons les valuations du CSP qui renvoient à des valeurs atomiques et

inversons la numérotation des cycles pour obtenir des valuations de la forme f [c ′] ← v

que l’on peut interpréter dans le langage L
g
1
. Lorsqu’un ॺot n’est pas représenté dans

l’ensemble de contraintes, ou lorsque le terme associé à une valuation ponctuelle d’un
ॺot est un domaine, une valeur arbitraire est prise dans le domaine de valeurs du ॺot, par
l’intermédaire de la fonction random(D) ; celle-ci tire aléatoirement une valeur dans le
domaine D qu’elle prend en paramètre.

Déࣧnitions Nous déॹnissons l’ensemble inputs(S) comme étant l’ensemble des identi-
ॹants des ॺots d’entrée d’un programme L࣏࣍࣎࣌ࢿ représenté par le CSP S. Par déॹnition :

inputs(S) = { f | io( f ,in) ∈ S}

Nous déॹnissons aussi la fonction instanciate(S,f,c) qui renvoie une valuation pour le
ॺot f au cycle c en fonction de celles présentes ou non dans un CSP. Nous utilisons ceࢦe
fonction lorsque toutes les variables sont instanciées, donc il n’est pas possible qu’un ॺot
soit aॸecté à une variable, mais uniquement à une valeur atomique. Ainsi, pour tout CSP
S, tout identiॹant de ॺot f , tout terme T ∈C

g
1
et tout cycle c :

– Si S ⊢ f 7→c T , la valuation est déjà présente dans le CSP : instanciate(S,f,c) = T

– Sinon, on a ⊢S type(f) = T . Dans ce cas, le ॺot n’est pas représenté, et il suॻt de
prendre une valeur aléatoire dans le domaine par défaut associé au type du ॺot :
instanciate(S,f,c) = random(DS

T
)

Extration ’un grill Finalement, nous pouvons déॹnir le prédicat « seq » suivant,
qui donne une grille de valeurs Γ de longueur d compatible avec un CSP S sous forme
résolue : la règle produit un jugemement de la forme « S ⊢ seq : Γ ».
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Le prédicat se décompose en deux règles :

ࢽࢿ࣌࣋ࢿ࣍࣎ࢽࢻ࣒࣌࣎ࢿ

S ⊢ f 7→c V V ∈V S ⊢V ∈ D

w = random(D) S[V /w] ⊢ seq : Γ

S ⊢ seq : Γ

ࢿ࣍ࢻࢼ࣋ࢿ࣍࣎ࢽࢻ࣒࣌࣎ࢿ
vars

({

(f 7→c V ) ∈ S
})

=; S ⊢ initial(d)

S ⊢ seq : {f [(d − c)] ← v | f ∈ inputs(S) ,c ∈ 0..d , v = instanciate(S,f,c)}

La première est appliquée tant qu’il reste des variables libres liées à des ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ
à travers les cycles. Lorsque c’est le cas, une valeur est tirée dans le domaine de ceࢦe
variable. On applique la substitution S[V /w], qui remplace toutes les occurences de V

par la valeur oisieࢥ w . La séquence Γ extraite de CSP intermédiaire est la séquence
extraite pour S.

La seconde règle est appliquée quand toutes les valuations renvoient à des valeurs
atomiques. Alors, la grille est remplie avec les valeurs présentes dans le CSP et complétée
pour les ॺots non représentés à l’aide du domaine par défaut du ॺot pour qui une valeur
est manquante (par l’intermédiaire de la fonction instanciate ). Les cycles sont inversés
de sorte que le cycle initial soit numéroté 0 et le cycle ॹnal d .

La grille obtenue peut ou non être évaluable, car il arrive que GATeL génère des
séquences qui ne respectent pas complètement le modèle sous test et ne représentent
ainsi pas de véritables solutions (cf. §3.3.3.3). La fonction d’évaluation vue au apitreࢥ 2
nous permet de distinguer les grilles solutions (§3.1.4) des autres.

En réalité, comme GATeL génère les valeurs des variables calculées, l’évaluation
consiste en pratique aussi à vériॹer que les sorties évaluées sont bien identiques aux
valeurs propagées durant la génération de séquence.
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3.2.13 Conlusion
Nous avons déॹni ce qu’est un problème de génération de séquences de tests pour

GATeL, donné une représentation d’un tel problème sous la forme d’un ensemble de
contraintes et présenté l’approࢥe générale de GATeL. Un tel ensemble de contraintes est
produit à partir d’un élément P de L

g
1
, et contient alors systématiquement :

1. une représentation statique du problème de génération à l’aide d’un ensemble de
termes clos, o les diॸérents termes possibles sont les suivants :
– equa(F,E) : expression de déॹnition E associée à l’identiॹant de ॺot F .
– type(F,T) : type du ॺot F .
– io(F,N) : nature du ॺot F , o N peut valoir in , out ou loc selon que F est une
entrée, une sortie ou une variable locale du nœud.

– assert(A) : invariant ; A doit être vrai à aqueࢥ cycle.
– reaߴ(Obj) : objectif de test.
– maxsize(m) : taille limite des séquences à générer ;
les cycles valides sont alors ceux allant de 0 à m −1.

– minmax(i,j) : intervalle par défaut pour les valeurs entières.

2. des contraintes auxiliaires, destinées à traiter des informations globales propres au
système et pouvant évoluer au cours de la génération de tests ; parmi elles, on a :
– une contrainte « cyclemax(mc,SI)», valant initialement « cyclemax(-,noninitial )»,
marquant le plus grand cycle mc auquel a déjà été exploré le modèle.

– une grille de valeurs, initialement vide, représentée par autant de contraintes de
la forme f 7→c V que nécessaire.

3. des contraintes statiques (initalement aucune), meࢦant en relation des variables du
langage C et des valeurs symboliques ; parmi elles, on distingue :
– les contraintes d’appartenance à un domaine, de la forme «V ∈ D ».
– les contraintes d’uniॹcation, de la forme « X ≡ Y ».
– les contraintes plus générales (arithmétiques et logiques), exprimées par des
termes composés.

4. des contraintes dynamiques de la formeV ⇒c E , oࢥacune d’elle associe un terme
du langage de contraintesV à une expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ E à un cycle c ; ces contraintes
peuvent introduire dynamiquement d’autres contraintes (statiques ou dynamiques)
et peuvent aussi, par eॸet de bord, inॺuencer les contraintes auxiliaires globales.
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3.3 Propagation  ontraints
La génération de tests consiste à appliquer la reࢥerࢥe de solution par ॹltrages suc-

cessifs de contraintes : nous onsࢥerࢥ à construire un ensemble de contraintes solution
qui puisse être interprété comme une grille de valeurs satisfaisant l’objectif de test d’un
PGST. Nous présentons le ॹltrage des contraintes, en particulier la contrainte propage,
puis les mécanismes de sélection de cas de test et quelques heuristiques de résolutions.

3.3.1 Filtrag s xprssions  ࣨots
Nous décrivons les règles de ॹltrage de contraintes propres à GATeL1, et notamment

celles liées à la contrainte propage. Nous voyons ici comment le premier terme propage
est introduit intialement dans le CSP, par l’intermédaire de l’objectif de test, et comment il
génère au cours des ॹltrages successifs de nouvelles contraintes statiques et dynamiques.

3.3.1.1 Ojti  tst

Initialement, le CSP fourni par la compilation d’un PGST comporte une contrainte
ॹltrable qui interprète l’objectif de test donné par reaߴ(E) et le remplace par la
propagation de la valeur de vérité true dans l’expression E au cycle zéro, le cycle ॹnal.

ࣂࢽࢻࢿ࣌࣊ࣉ࣌࣊
⊢ S ∪

{

reaߴ(E)
}

→ S ∪
{

true⇒0 E ,objective(E)
}

La règle s’assure que le terme original reaߴ(E) est remplacé par le terme objective(E) ,
qui lui n’admet pas de règle de propagation mais sert uniquement de marqueur pour
se souvenir de l’objectif de test. En laissant la contrainte initiale reaߴ , la règle serait
toujours applicable. Ici, on s’assure que l’introduction de la contrainte propage n’a lieu
qu’une fois.

3.3.1.2 Exprssions littérals

La contrainte propage prend en argument une expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ pour explorer le
modèle sous test et introduire les contraintes nécessaires. Parmi ces expressions, le cas
de base consiste à propager des valeurs liࢦérales. Dans le cas de L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloge, il
s’agit des valeurs numériques entières ou des liࢦéraux booléens.

࣎ࣈࣃ࣊ࣉ࣌࣊
v ∈Z

⊢ S ∪ {R ⇒c v } → S ∪ {R ≡ v }
ࣆࣉࣉࢼ࣊ࣉ࣌࣊

b ∈
{

false, true
}

⊢ S ∪ {R ⇒c b } → S ∪ {R ≡ b }

3.3.1.3 Exprssions arithmétiqus

Le ॹltrage de la contrainte propage dans le cas des opérations arithmétiques entre des
ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ consiste à représenter aqueࢥ sous-terme par une variable et à la propager
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dans ceࢦe sous-expression au même cycle ; les variables sont alors reliées entre-elles par
une contrainte atomique. Par exemple, les règles suivantes montrent la propagation des
opérateurs unaires, c’est-à-dire la négation arithmétique « -E » et logique « not E ».

1࣏࣍ࣈࣃࣇ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢W : fresh

⊢ S ∪
{

V ⇒c minus(E)
}

→ S ∪
{

W ⇒c E ,minus(W,,V)
}

࣎ࣉࣈ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢W : fresh

⊢ S ∪
{

V ⇒c not(E)
}

→ S ∪
{

W ⇒c E ,not(V,W)
}

Dans les deux cas, la variable V est associée à une variable fraîࢥe W par
l’intermédiaire d’une contrainte statique, et la variable W est propagée dans la sous-
expression E . Les contraintesminus(W,,V) ³ et not(V,W) dans la seconde règle sont celles
qui introduisent et réduisent les domaines des valeurs des variables dans l’ensemble de
contraintes. De la même manière, le ॹltrage de la contrainte propage dans le cas des
opérateurs binaires suit la règle ci-dessous :

ࣂ࣎ࣃ࣌ࢻ࣊ࣉࣈࣃࢼ࣊ࣉ࣌࣊

S ⊢VA,VB : fresh
R ∈

{

add ,minus ,mult ,div ,mod ,gt , lt ,geq , leq
}

⊢ S ∪
{

R ⇒c R(A,B)
}

→ S ∪
{

R(R,VA ,VB ) ,VA ⇒c A ,VB ⇒c B
}

Les contraintes statiques évoluent ensuite par elle-même selon les domaines de
valeurs associés aux variables. Par exemple, dans le cas des opérateurs d’inégalité, le statut
de l’inégalité (elle est vraie ou fausse) est donné par le premier argument (R dans la règle
précédente) ; si celui-ci est faux, on peut alors remplacer la contrainte par une autre, qui
réduit les domaines de valeurs. Ainsi, la règle qui suit correspond à la relation «≥ » :

ࢿ࣍ࣆࢻࣀ3࣋ࢿࣁ
⊢ S ∪

{

geq(false,V,W)
}

→ S ∪
{

lt(W,V)
}

Par la suite, le ॹltrage de la contrainte lt (lower than) d’arité 2 peut détecter
une insatisॹabilité ou projeter la contrainte sur les domaines de valeurs des argu-
ments. Par exemple, les règles suivantes retirent la contrainte ou meࢦent en évidence
l’insatisfaisabilité du CSP :

ࣅࢽࢿࣂࢽ࣎ࣆ
(a,b) ∈N

2 a < b

⊢ S ∪
{

lt(a,b)
}

→ S
࣎ࢻ࣍ࣈ࣏࣎ࣆ

(a,b) ∈N
2 a ≥ b

⊢ S ∪
{

lt(a,b)
}

→
{

false
}

Les règles de ॹltrage peuvent aussi intéragir avec les domaines :

ࢿࢽ࣏ࢾࢿ࣌࣎ࣆ
S ⊢ lt(V,W) v ′

h = mi n(wh , vh −1) w ′
ℓ = max(wℓ, vℓ+1)

⊢ S ∪ {V ∈ vℓ..vh ,W ∈ wℓ..wh } → S ∪
{

V ∈ vℓ..v ′
h ,W ∈ w ′

ℓ..wh

}

3. minus(W,,V) signiॹe W = 0−V , c’est-à-dire W =−V .
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Finalement, les domaines eux-mêmes admeࢦent des règles de propagation. Par
exemple, la règle précédente pourrait amener une situation o un domaine est trivial-
lement vide, car la borne maximale est strictement inférieure à la borne minimale d’un
intervalle d’entiers ; de même, lorsqu’un domaine ne contient qu’une valeur, on peut
instancier la variable concernée par ceࢦe valeur :

࣎ࢻ࣍ࣈ࣏࣎ࣈࣃ
b < a

⊢ S ∪ {V ∈ a..b } →
{

false
} ࣀࣃࣈ࣏࣎ࣈࣃ

⊢ S ∪ {V ∈ a..a } → S ∪ {V ≡ a }

Nous avons donné ici un aperçu rapide de la complexité liée au traitement des
contraintes arithmétiques qui permeࢦent à la propagation de contraintes de ॹltrer les
domaines de valeurs du CSP. Nous ne détaillons pas davantage ces mécanismes car nous
nous concentrons sur l’aspect L࣏࣍࣎࣌ࢿ du problème, à savoir la gestion des ॺots de données
et du temps logique, et non des opérations sur les valeurs portées par ces ॺots.

3.3.1.4 Born tmporll

Le traitement des opérateurs temporels dans le cas mono-horloge est réalisé à l’aide
de la contrainte « cyclemax », qui représente à la fois le cycle maximal déjà exploré et le
statut de ce cycle (initial, non-initial ou statut inconnu).

tatut ’un yl Nous pouvons déterminer à l’aide de la contrainte cyclemax le statut
d’un cycle quelconque, soit parce que le statut est donné directement par la contrainte
au cycle maximal, soit parce que l’on s’intéresse à un cycle c plus petit que le cycle
maximal, auquel cas c est non-initial. Nous déॹnissons le prédicat auxiliaire status(c) : SI
qui indique le statut d’initialité SI associé à un cycle c quelconque, donné par les règles
simples suivantes :

࣒ࢻࣇ࣏࣍࣎ࢻ࣎࣍
S ⊢ cyclemax(mc,SI)

S ⊢ status(mc) : SI
࣌ࢿࣂ࣎ࣉ࣏࣍࣎ࢻ࣎࣍

S ⊢ cyclemax(mc,SI) mc > c ≥ 0

S ⊢ status(c) : noninitial

Moiࣧation u yl maximal Les contraintes du CSP peuvent modiॹer la borne
donnée par cyclemax en agissant sur sa variable de statut SI . Lorsque celle-ci est
instanciée à noninitial , le cycle maximal est repoussé d’un cran vers le passé et les
invariants du système, portés par les déclarations assert, sont propagées au nouveau
cycle (cf. §2.1.2.3 du apitreࢥ 2). Ainsi, on s’assure que aqueࢥ expression invariante est
convertie sous forme de contraintes aux cycles o des ॺots sont explorés, uniquement
quand nécessaire, et au plus une fois par cycle. Les règles ci-dessous prennent aussi en
compte la limite de cycles donnée par le problème : il est possible que l’on eࢥerࢥ à
générer une séquence trop grande pour le paramètre maxsize du problème, ce qui se
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traduit par un éࢥec de la génération.

ࣆࣃࢻࣀࣉ࣌ࣂࢽࣈ࣓࣍
S ⊢maxsize(M) nc = c +1 nc ≥ M

S ∪
{

cyclemax(c,noninitial )
}

→
{

fail
}

ࢿ࣐ࣉࣇࣉ࣌ࣂࢽࣈ࣓࣍

S ⊢maxsize(M) nc = c +1 nc < M

S ⊢ SI : fresh S A =
{

true⇒nc A | assert(A) ∈ S
}

S ∪
{

cyclemax(c,noninitial )
}

→ S ∪S A ∪
{

cyclemax(nc,SI),SI ∈ Dstatus

}

Par exemple, on sait que le CSP initial contient la contrainte « cyclemax(-,noninitial )».
Lorsque l’on applique la règle précédente, on introduit les invariants au cycle zéro et on
remplace la contrainte initiale par une contrainte cyclemax(,SI). Autrement dit, le cycle
est incrémenté et les invariants propagés au cycle zéro. Lorsque le statut est instancié à
la valeur initial , cela signiॹe que l’on considère que le cycle maximal est aussi le cycle
initial de la séquence générée.

3.3.1.5 Opératur ’initialisation

À l’aide du statut de cycle, nous pouvons décrire le ॹltrage des termes L࣏࣍࣎࣌ࢿ de la
forme « A → B ». Ceux-ci sont représentés par des termes init(A,B) dans le CSP. Lorsque
l’on propage une valeur dans ce terme à un cycle quelconque, on doit déterminer si le
cycle est le premier cycle de la séquence ou non. Les règles suivantes exploitent pour cela
l’information contenue dans le terme cyclemax.

࣎ࣀࢿࣆ࣎ࣃࣈࣃ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ status(c) : initial

S ∪
{

R ⇒c init(A,B)
}

→ S ∪ {R ⇒c A }

࣎ࣂࣁࣃ࣌࣎ࣃࣈࣃ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ status(c) : noninitial

S ∪
{

R ⇒c init(A,B)
}

→ S ∪ {R ⇒c B }

Lorsque le statut est variable, aucune contrainte n’est propagée. Nous verrons avec la
fonction de sur-approximation qu’il est possible de traiter ce cas o le statut est variable
quand une des branࢥes A ou B peut-être ignorée.

3.3.1.6 Opératurs logiqus

Les ॺots booléens de L࣏࣍࣎࣌ࢿ sont propagés de manière similaire aux opérateurs
arithmétiques. Cependant, ils illustrent l’approࢥe paresseuse de GATeL car les sous-
termes ne sont pas systématiquement introduits dans le système.

Nous avons par exemple les règles suivantes pour l’opérateur de branࢥement condi-
tionnel if..then..else. Cet opérateur est représenté par le terme « if(Cond,en,Else) » :
le premier terme est la condition à évaluer, et les deux autres termes sont les expressions
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alternatives correspondant respectivement au cas o la condition s’évalue à true ou false
à un cycle donné.

Dans un premier temps, la condition est elle-même convertie sous forme de
contrainte : une nouvelle variable V est créée et associée à la condition au cycle voulu :

ࢾࣈࣉࢽࣀࣃ࣊ࣉ࣌࣊
C ∉V∪Dbool S ⊢V : fresh

S ∪
{

R ⇒c if(Cond,en,Else)
}

→ S ∪

{

V ⇒c Cond ,V ∈ Dbool,

R ⇒c if(V,en,Else)

}

La règle n’est applicable que si la condition n’est pas déjà une variable, o une valeur
atomique booléenne. Elle remplace le terme propage existant par un nouveau, o ceࢦe
fois la condition est la variable V .

Le système de contraintes va alors potentiellement appliquer des ॹltrages sur le
domaine de V jusqu’à ce que ceࢦe variable soit instanciée par un booléen. Alors, on
peut lier le résultat R à une des branࢥes de l’opérateur :

ࢿ࣏࣎࣌ࣀࣃ࣊ࣉ࣌࣊
S ∪

{

R ⇒c if(true,E,F)
}

→ S ∪ {R ⇒c E }

ࢿ࣍ࣆࢻࣀࣀࣃ࣊ࣉ࣌࣊
S ∪

{

R ⇒c if(false,E,F)
}

→ S ∪ {R ⇒c F }

Les deux règles nécessitent que la condition, le premier élément du terme if , soit instancié.
Si la condition est variable, on ne sait pas de quelle branࢥe vient le résultat R . La
contrainte reste donc bloquée dans le système tant que la condition n’est pas connue.
On verra par la suite que certains autres ॹltrages sont possibles dans ce cas.

3.3.1.7 Déalag tmporl

La règle de ॹltrage pour une contrainte de la forme «R ⇒c pre(E) » consiste à propager
la valeur R dans l’expression E , au cycle qui précède le cycle c , à savoir c +1 :

ࢿ࣊࣌࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ status(c) : noninitial nc = c +1

⊢ S ∪
{

V ⇒c pre(E)
}

→ S ∪ {V ⇒nc E }

La première condition d’application de la règle, qui teste si le cycle c est bien un cycle
non-initial, est toujours vériॹée implicitement en pratique, car pour passer dans un terme
« pre », la propagation a nécessairement d traverser le membre droit d’un opérateur
d’initialisation «→ ». Cela correspond à l’hypothèse des expressions bien formées du
langage vue page 50, et à l’ordonnancement des contraintes introduites dans GATeL. Ici,
nous ne détaillons pas l’ordonnancement et nous avons besoin d’ajouter la condition dans
les prémisses de la règle.
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3.3.1.8 arials t intiࣧants

Lorsqu’on décompose les expressions de ॺots d’un PGST à l’aide de la contrainte
propage, on arrive ॹnalement soit à des valeurs constantes, soit à des identiॹants qui
renvoient à d’autres variables. Nous nous intéressons maintenant aux identiॹants de
variables, présentes dans le langage C

g
1
sous la forme var ( f ) (référence à un ॺot f ).

Si on accède à la valeur du ॺot f à un cycle c par l’intermédiaire de propage, on la
représente par une variableV ∈V du langage de contraintes associée à un domaine, grce
à un terme de la forme f 7→c V . L’ensemble des termes de ceࢦe forme constitue la grille
de valeurs en cours de génération, dont les éléments sont ajoutés selon les cycles visités et
les expressions explorées. Si le terme f 7→c V existe déjà dans le CSP courant, la nouvelle
valuation est uniॹée avec l’ancienne :

ࣀࣃࣈ࣏࣌ࢻ࣐࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ f 7→c V

S ∪
{

R ⇒c f
}

→ S ∪ {R ≡V }

Ainsi, toutes les références à une même valeur ponctuelle d’un ॺot sont associées à
une même variable, que ce soit pour les variables d’entrées ou les variables calculées.
Dans le cas contraire, il n’existe pas de terme f 7→c V dans l’ensemble, et le ॹltrage de la
contrainte propage dépend de la nature de la variable visitée (entrée ou ॺot calculé). Nous
déॹnissons tout d’abord le prédicat undef(f, c) , qui signiॹe qu’il n’existe pas de variable
associé à f au cycle c :

ࣀࢿࢾࣈ࣏࣒࣏ࢻ
S ∩

{

(f 7→c V ) |V ∈C
g
1

}

=;

S ⊢ undef(f, c)

Lorsque ce prédicat est vériॹé et que le ॺot f est une variable d’entrée de type T , nous
introduisons un terme f 7→c R , o R est la variable propagée dans l’expression f au cycle
c , ainsi qu’une contrainte R ∈ DT , o DT est l’intervalle de valeurs par défaut du type T .
Nous rappelons que io(f,in) désigne le fait que le ॺot f est un ॺot d’entrée :

ࣈࣃ࣌ࢻ࣐࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ undef(f, c) S ⊢ type(f,T) S ⊢ io(f,in)

S ∪
{

R ⇒c f
}

→ S ∪
{

f 7→c R,R ∈ DT

}

Dans le cas des ॺots calculés, la valeur V est de plus propagée dans l’expression de
déॹnition de f . Cependant, les règles nous assurent que ceࢦe propagation n’est faite
qu’au plus une fois par variable et par cycle, pour ne pas dupliquer les contraintes que
l’on introduit dynamiquement. En eॸet, l’introduction de «R ⇒c Exp » n’est possible que
s’il n’existe pas encore d’élément associé à f au cycle c dans la grille de valeurs, mais une
fois la propagation réalisée, ceࢦe association existe avec la variable R .

࣌ࢿࣂ࣎ࣉ࣌ࢻ࣐࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ undef(f, c) S ⊢ type(f,T) S ⊢ equa(f,Exp)

S ∪
{

R ⇒c f
}

→ S ∪
{

f 7→c R,R ∈ DT ,R ⇒c Exp
}
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3.3.2 Enarmnt ’un xprssion  ࣨot
L’approࢥe paresseuse mise en œuvre dans GATeL limite les décisions que l’on peut

prendre dans le CSP, comme dans le cas de l’opérateur → (aussi appelé « ॺèࢥe »), o
l’on doit aࢦendre de connaître le statut du cycle de la propagation avant de savoir quelle
branࢥe explorer (§3.3.1.5). On s’empêࢥe d’ajouter trop de contraintes dans le système
aॹn de limiter l’explosion combinatoire, mais ceci a un impact sur les informations que
l’on peut exploiter.

Or, il n’est pas toujours nécessaire d’introduire de nouvelles contraintes pour
déterminer la valeur d’une expression, ni même nécessaire d’avoir la valeur exacte d’un
ॺot à un cycle pour prendre des décisions. Si l’ensemble de contraintes contient déjà
suॻsamment d’informations pour donner un encadrement d’une expression à un cycle,
celui-ci peut suॻr à ॹlter les contraintes existantes. Par exemple, si on a la contrainte
« 5 ⇒c init(A,B) » dans un CSP, et que l’on sait que l’expression A ne peut pas valoir 5 au
cycle c , alors on peut en déduire que :

– Le résultat 5 est nécessairement obtenu par le membre droit B

– Le cycle c ne peut pas être le cycle initial

L’évaluation par sur-approximation consiste à donner un encadrement, à un cycle, de
la valeur d’une expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ E donnée sous la forme d’un terme de C

g
1
. Avec les

informations présentes dans le CSP courant, à savoir les valuations de ॺots déjà existantes
et les encadrements qui y sont associés, la sur-approximation retourne un domaine de
valeurs possible pour E au cycle c (un intervalle, ou une liste d’atomes). Elle n’introduit
pas de contrainte supplémentaire, mais se contente d’observer le CSP courant pour fournir
l’encadrement.

Déࣧnition 15. Évaluation partielle par sur-approximation à un cycle

La fonction d’évaluation est déॹnie pour tout ensemble de contraintes S, toute
expression E ∈ C

g
1
et tout cycle c . Soit D un terme de T représentant un

intervalle d’entiers ou une liste d’atomes (booléens et types énumérés).
Par déॹnition, on note S ⊢ E ≈c D le fait qu’étant donné le contexte S,
l’expression E admeࢦe comme encadrement, au cycle c , le domaine D .

Nous décrivons dans les sections qui suivent une partie des règles de calcul pour la sur-
approximation des expressions de ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Les règles oisiesࢥ sont représentatives de
la méthode de calcul, qui eࢥerࢥ à donner un encadrement précis, lorsque c’est possible,
d’une expression à un cycle.

3.3.2.1 Enarmnt trivial

En plus de la sur-approximation à un cycle, nous déॹnissons une fonction auxiliaire
qui nous donne le domaine associé à une variable de V ou à une valeur instanciée. On
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note « S ⊢ V ≈ D » le fait que V admeࢦe le domaine D comme encadrement dans le
contexte S éventuellement vide (ici, aucun cycle n’intervient).

࣌ࢻ࣐࣒ࣉ࣌࣊࣊ࢻ
S ⊢V ∈ D

S ⊢V ≈ D

࣎ࣈࣃ࣒ࣉ࣌࣊࣊ࢻ
v ∈Z

⊢ v ≈ v..v
ࣇࣉ࣎ࢻ࣒ࣉ࣌࣊࣊ࢻ

a ∈A

⊢ a ≈ [a]

3.3.2.2 Exprssions simpls

La plupart des opérateurs du langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ admeࢦent des règles simples pour déॹnir
la fonction d’évaluation. On considère par exemple l’addition de ॺots :

≈ ࣏࣊࣍ࣆ

S ⊢A ≈c i .. j S ⊢ B ≈c m..n

x = i +m y = j +n

S ⊢ add(A,B) ≈c x..y

Les domaines donnés par l’évaluation des sous-termes A et B nous donnent un enca-
drement x..y contenant toutes les valeurs possibles de l’addition. Les autres opérateurs
arithmétiques se comportent de la même manière.

3.3.2.3 Opératur onitionnl

La règle de l’opérateur conditionnel « if » admet plusieurs cas, selon que la condition
est évaluable de manière exacte ou non. Les deux règles qui suivent prennent en compte
respectivement le cas o la condition I admet une évaluation exacte à true ou false (les
intervalles représentent une valeur unique à aqueࢥ fois).

≈ ࣀࣃ࣎ࣈࢿࣂ
S ⊢ I ≈c [true] S ⊢ T ≈c DT

S ⊢ if(I,T,E) ≈c DT

≈ ࣀࣃࢿ࣍ࣆࢿ
S ⊢ I ≈c [false] S ⊢ E ≈c DE

S ⊢ if(I,T,E) ≈c DE

Dans la règle ci-dessous, on considère que la condition n’admet pas d’évaluation exacte,
ce qui nous oblige à faire l’union des domaines évalués dans acuneࢥ des branࢥes.
On rappelle que l’opérateur « ∪ » symbolise ici l’union de deux domaines de même
nature (§1.4.2 page 17), par exemple deux intervalles d’entiers (pour les ॺots entiers) ou
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deux listes d’atomes (pour des ॺots de types énumérés).

≈ ࣀࣃ࣏ࣈࣉࣃࣈ

S ⊢ I ≈c [false, true]

S ⊢ T ≈c DT S ⊢ E ≈c DE

D = DT ∪ DE

S ⊢ if(I,T,E) ≈c D

3.3.2.4 arials  ࣨots

De même que pour la propagation de contraintes, on distingue l’évaluation d’un
identiॹant de ॺot selon que celui-ci est une entrée du système ou une variable calculée,
et selon que ce ॺot admeࢦe ou non un représentant dans la grille de valeurs au cycle qui
nous intéresse.

Les règles qui suivent s’appliquent lorsqu’il existe un terme « f 7→c V » liant le ॺot f

à la variable V au cycle c . C’est le cas si on a déjà introduit précédement une contrainte
propage associée à f au cycle c .

Dans la règle qui suit, le terme associé à f est soit une variable, pour qui un domaine
existe dans S, soit un entier relatif ou un atome, o l’encadrement est alors trivialement
connu. Il existe nécessairement au moins un domaine de valeurs si c’est une variable : la
propagation d’une variable introduit au moins un terme « V ∈ DT », avec T le type du
ॺot.

≈ ࣐࣌ࢻ
S ⊢V ≈ D

S ∪
{

f 7→c V
}

⊢ f ≈c D

Il est possible que d’autres domaines soient associés à V dans le même CSP, ce qui peut
modiॹer le domaine retourné par l’approximation selon que l’on oisitࢥ un encadrement
ou un autre pour V ; cependant, cela ne angeࢥ que la précision de l’approximation, qui
est toujours un sur-ensemble de toutes les valeurs possibles pour la variable.

Lorsqu’il n’existe pas de terme « f 7→c V » dans l’ensemble de contraintes, on se
contente de retourner le domaine par défaut associé au type du ॺot dont la valeur est
sur-approximée au cycle c :

≈ ࣐࣌ࢻࣆࣉࣉࢼ

S ⊢ undef(f, c)
S ⊢ type(f,bool)

S ⊢ f ≈c Dbool

≈ ࣐࣌ࢻ࣎ࣈࣃ

S ⊢ undef(f, c)
S ⊢ type(f,int)

S ⊢ f ≈c DS
int

3.3.2.5 Opératur ’initialisation

Dans le cas de l’opérateur d’initialisation, la sur-approximation peut bénéॹcier des
informations de contexte présentes dans S, à savoir le statut de cycle donné par la
contrainte cyclemax . Selon le cycle ou la sur-approximation a lieu, on peut se contenter
de prendre le résultat d’une branࢥe ou d’une autre, ce qui permet d’être plus précis.
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3.3.3 Filtrags supplémntairs à l’ai  l’narmnt
Le ॹltrage des contraintes fait appel à la sur-approximation pour exploiter les

informations déjà présentes dans un CSP. L’approximation peut donner un encadrement
assez ॹn d’une expression, plus ॹn que le domaine par défaut que l’on associe à une valeur
de ॺot quelconque, car elle elle prend en compte les valuations partielles et les domaines
déjà présents dans le CSP. En particulier, les encadrement permeࢦent d’éliminer desࢥoix
qui se révèlent impossibles à emprunter. Les règles de propagation à l’aide de la sur-
approximation se superposent aux règles existantes. Nous présentons une règle générale
qui permet de réduire les domaines déjà existants dans un ensemble de contraintes
et montrons ensuite comment le ॹltrage de propage peut être étendu dans le cas de
l’opérateur d’initialisation et du if..then..else, qui sont représentatifs des opérateurs
de contrôle o la propagation est paresseuse.

3.3.3.1 éution  omain

La règle suivante montre comment une contrainte « R ⇒c Exp » peut faire appel à la
sur-approximation pour réduire le domaine lié à la variable R .

≈࣊ࣉ࣌࣊

(R ⇒c Exp ) ∈ S S ⊢ Exp ≈c= DE

D ′ = DE ∩D D ′ 6= D

S ∪ {R ∈ D } → S ∪
{

R ∈ D ′
}

Le domaine initial de la variable R , D , est remplacé dans le CSP par un domaine D ′,
l’intersection entre D et l’encadrement DE de l’expression E xp au cycle c .

Ceࢦe règle peut-être utile, par exemple, dans la propagation que l’on a vue dans
le cas de l’opérateur if..then..else, qui aࢦend que la condition de l’opérateur soit
complètement connue avant de propager une ou l’autre des branࢥes.

Lorsque l’on applique la règle ࢾࣈࣉࢽࣀࣃ࣊ࣉ࣌࣊ vue page 95, on introduit un terme
«V ⇒c Cond » qui associe la variableV à l’expression Cond au cycle c ; on peut imaginer
que la condition est « x > y », o les variables x et y admeࢦent pour encadrements
respectifs 5..10 et 0..4 au cycle c . Or, dans ce cas, l’inégalité est forcément toujours
vériॹée. L’approximation de Cond est exacte et se résume alors à « true..true », ce qui
ॹnalement déclenࢥe l’uniॹcation de V avec la valeur true.

3.3.3.2 Exploitation s inompatiilités ntr omains

La sur-approximation nous permet d’avoir un encadrement d’une expression sans la
propager. Dans le cas de l’opérateur if(Cond,en,Else) , nous n’avons par encore exploité
jusqu’ici les deux expressions alternativesen et Else portées par l’opérateur. La règle
suivante le fait, lorsqu’une ou l’autre admet un encadrement qui est incompatible avec
le résultat retourné par l’opérateur if . Dans ce cas, la branࢥe n’est tout simplement pas
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compatible avec le résultat, ce qui limite les oixࢥ possibles et permet encore une fois de
faire progresser le CSP.

ࣈࢿࣂ࣎࣎ࣉࣈࣀࣃ࣊ࣉ࣌࣊

S = S′∪
{

R ⇒c if(C,en,Else)
}

C ∈V S ⊢ R ≈ DR S ⊢en ≈c DT DR ∩DT =;

⊢ S → S ∪
{

C ≡ false
}

ࢿ࣍ࣆࢿ࣎ࣉࣈࣀࣃ࣊ࣉ࣌࣊

S = S′∪
{

R ⇒c if(C,en,Else)
}

C ∈V S ⊢ R ≈ DR S ⊢ Else ≈c DE DR ∩DE =;

⊢ S → S ∪ {C ≡ true }

De même, pour l’opérateur «→ », on ajoute des règles pour vériॹer si éventuellement
une ou l’autre des expressions portées par la ॺèࢥe est incompatible avec la valeur de
l’expression. La règle s’applique quand le statut de cycle est indéterminé :

࣎ࣀࢿࣆ࣎ࣉࣈ࣎ࣃࣈࣃ࣊ࣉ࣌࣊

S = S′∪
{

R ⇒c init(A,B)
}

S ⊢ status(c) : SI SI ∈V

S ⊢ R ≈ DR S ⊢A ≈c D A D A ∩DR =;

⊢ S → S ∪ {SI ≡ noninitial }

࣎ࣂࣁࣃ࣌࣎ࣉࣈ࣎ࣃࣈࣃ࣊ࣉ࣌࣊

S = S′∪
{

R ⇒c init(A,B)
}

S ⊢ status(c) : SI SI ∈V

S ⊢ R ≈ DR S ⊢ B ≈c DB DB ∩DR =;

⊢ S → S ∪ {SI ≡ initial }

L’uniॹcation avec initial rend ॹltrable la contrainte cyclemax par la règle ࣉ࣌ࣂࢽࣈ࣓࣍
ࢿ࣐ࣉࣇ vue page 93, qui décale alors le plus grand cycle connu d’un cran vers le passé.

3.3.3.3 Approximation t séquns générés

Lorsque le ॹltrage d’une contrainte tire parti d’un encadrement d’une expression,
celui-ci repose sur le fait que l’approximation donne un bon encadrement de ceࢦe
expression. Or, telle qu’elle est présentée ici, l’approximation renvoie toujours un
domaine, même dans les cas o l’expression n’est pas évaluable : une fois la séquence
générée, on peut obtenir des combinaisons de valeurs qui sont bien dans le domaine
retourné initialement par leur encadrements, mais telles que l’expression qui nous
intéresse n’admeࢦe pas de valeur. Prenons par exemple l’expression L࣏࣍࣎࣌ࢿ suivante :

if (false) then (1/0) else 5 ;

Ceࢦe expression admet pour représentation « if(false,div(,),5) ». Or, l’encadrement
de ceࢦe expression est le domaine 5..5, alors qu’elle n’est pas évaluable à cause de la
division par zéro selon la sémantique L࣏࣍࣎࣌ࢿ (§2.2.3.4).
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équns inorrts Alors que l’on s’eॸorce d’avoir des règles de propagation de
contraintes qui sont correctes vis-à-vis de l’évaluation, au sens o l’on veut ne générer
que des séquences évaluables, l’approximation nous donne des encadrements qui peuvent
nous amener à générer des séquences incorrectes. Les règles de propagation avec sur-
approximation peuvent mener à des CSP sous-contraints : en évitant de propager une
branࢥe d’un opérateur, on a potentiellement oublié des contraintes qui auraient assuré
la correction de la séquence de test. Dans ce cas, l’étape de vériॹcation que l’on a présenté
au début du apitreࢥ est réellement nécessaire, après avoir généré une séquence, pour
s’assurer que le test obtenu est bien un test éxécutable.

Ajout s ontraints manquants Une autre déॹnition de la sur-approximation est
possible, qui consiste à remonter, en même temps qu’un encadrement, les contraintes
supplémentaires qui permeࢦent de rester compatible avec la sémantique L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Par
exemple, la sur-approximation d’un terme « div(A,B) » peut donner à la fois un
encadrement du résultat de la division et une contrainte supplémentaire « B 6≡ 0 ». Ceࢦe
contrainte doit alors être injectée dans le CSP courant si une règle de ॹltrage dépend de
l’encadrement. Dans l’exemple précédent, la contrainte aurait détecté l’insatisfaisabilité
car le terme « 0 6≡ 0 » aurait été introduit.

Appro mixt GATeL repose en partie sur ce principe : l’approximation d’une
expression E à un cycle donné remonte en plus de l’encadrement un ensemble de couples
( f ,c) ; aqueࢥ élément indique un instant c auquel le ॺot f a contribué à l’encadrement,
mais tel qu’il n’existe pas encore de valuation dans la grille de valeurs pour le couple
( f ,c). Lorsque l’encadrement est utilisé par le ॹltrage du CSP pour prendre une décision,
la grille de valeurs est complétée pour ces ॺots aux instants nécessaires. Pour cela, on
ajoute des contraintes « V f ⇒c f » (la variable V f est alors une variable libre) dans le
CSP, ce qui en particulier permet d’introduire les invariants donnés par les assert aux
cycles o ils ne l’étaient pas encore. En introduisant les assert aux cycles traversés par
la sur-approximation, on s’assure que l’encadrement donné par celle-ci respecte bien les
invariants du modèle. Il existe cependant des cas o des expressions intermédiaires, non
liées à des identiॹants de ॺots, peuvent reposer sur des hypothèses que l’on ne garantit
pas par la suite. oiqu’il en soit, la séquence générée par GATeL est systématiquement
vériॹée par évaluation aॹn de retirer les mauvaises solutions.

3.3.4 Génération  séquns  tst
Dans leࢥapitre⁇, nous avons vu que le ॹltrage de contraintes est utilisé pour réduire

l’espace de reࢥerࢥe d’une procédure plus générale de résolution par essais/erreurs.
La génération de séquences est ainsi une succession de valuations aléatoires suivies de
propagations de contraintes, o aqueࢥ propagation applique toutes les règles de ॹltrages
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possibles jusqu’à aࢦeindre un point ॹxe. Les valuations peuvent conduire à des éࢥecs ou
mener à des solutions.

La résolution de contraintes applique des heuristiques pour réaliser les valuations
aléatoires. Comme dans le cas général vu page 22, la résolution de contrainte dépend
d’un prédicat ayant la forme suivante :

S ⊢ heuristics(V , w)

Il indique la variable V et la valeur w , prise dans le domaine de V , oisiesࢥ par
l’heuristique pour faire progresser la reࢥerࢥe de solution. On explore alors les branࢥes
V ≡ w et V 6≡ w . La gestion de l’arbre de reࢥerࢥe n’est pas détaillée ici, mais dans le cas
de GATeL, on eࢥerࢥ en priorité à faire avancer la partie paresseuse de la propagation
avant de s’intéresser à la partie arithmétique. La partie arithmétique de la procédure est
assez rarement appelée. Le oixࢥ de la variable et de la valeur tentée pour un système de
contraintes donné obéit au raisonnement suivant :

1. Récupérer les variables booléennes qui ont le plus de contraintes en aࢦente, et
parmi celles-ci, en oisirࢥ une au plus grand numéro de cycle.

2. Comparer ce nombre de contraintes avec le nombre de contraintes en aࢦente sur
la variable de statut de cycle St telle que S ⊢ cyclemax(c,St).

3. Si ce deuxième nombre est plus grand, erࢥerࢥ à fermer le passé en instanciant le
statut à initial . Si ceࢦe instanciation éࢥoue, le statut est instancié à noninitial et
la procédure recommencera après le point ॹxe de propagation qui suivra.

4. Sinon, instancier la variable booléenne de manière aléatoire dans son domaine.

5. Si aucune variable booléenne ni de statut n’est présente dans les contraintes, la
procédure oisitࢥ une variable entière correspondant à une entrée et l’instancie de
manière aléatoire dans son domaine.

3.3.5 éltion  as  tst
Dans GATeL, la sélection de cas de test est un mécanisme proposé à l’utilisateur

pour raॻner un PGST en lui permeࢦant de réaliser des raisonnements par cas sur
celui-ci. De la même manière que lors de la résolution de contraintes, des hypothèses
supplémentaires sont ajoutées à un point ॹxe de la propagation pour raॻner celui-ci.
Cependant, les hypothèses introduites sont diॸérentes de celles données par l’heuristique
de résolution, car elles tiennent compte des opérateurs du langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Une autre
diॸérence, en pratique, est que la sélection de cas de test fait intervenir l’utilisateur, alors
que la reࢥerࢥe de solution est automatisée. Dans une certaine mesure, il est possible
d’automatiser la sélection de cas de test, à partir d’un critère de couverture ou d’un
découpage prédéॹni. Dans une utilisation courante de GATeL, l’utilisateur déॹnit un
objectif de test, raॻne le problème en un ou plusieurs sous-problème par sélection de
cas de tests, puis lance la génération de séquences pour les diॸérents cas de tests.



104 CHAPITRE 3 GATEL

3.3.5.1 ègls  séltion

Nous déॹnissons par la suite les hypothèses que l’on peut introduire par sélection de
cas de test. Pour cela, nous déॹnissons le prédicat suivant, o S, H1, . . ., Hn sont tous des
CSP de C

g
1
:

S ⊢ select : {H1, . . . , Hn}

Le prédicat signiॹe que S admet un découpage en n sous-cas (n > 0). Chaque ensemble
S ∪ Hi , avec 0 ≤ i ≤ n, est un sous-cas de test de l’ensemble initial S si les hypothèses
faites dans Hi décrivent bien un sous-ensemble de solutions de S.

Si on peux trouver une solution pour S ∪Hi , elle est aussi une solution de S :

ࢿ࣍ࢻࢽࢼ࣏࣍ࣆࣉ࣍ࢿ࣌
S ⊢ select : S H ∈S ⊢ S ∪H Sol

⊢ S Sol

L’intérêt de la sélection est d’avoir un contrôle plus précis sur les séquences générées,
en forçant la génération de tests à considérer des cas rares à produire en pratique, et
ainsi augmenter la couverture structurelle ou fonctionnelle dumodèle. Le découpage d’un
PGST en diॸérents sous-cas de test est aussi appelé dépliage ; on distingue le dépliage
structurel du dépliage fonctionnel.

3.3.5.2 Dépliag struturl

Le dépliage structurel découpe le cas de test courant en diॸérents sous-cas en se basant
sur la structure des opérateurs L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Prenons par exemple le cas de l’opérateur « or ».
Soit S un CSP contenant la contrainte propage suivante :

R ⇒c or(A,B)

Bien que les règles ne l’imposent pas, la sélection est réalisée sur des points ॹxes par
propagation, et dans notre cas, on suppose que la contrainte ne peut pas être ॹltrée. Pour
cet opérateur, GATeL propose un dépliage en deux cas de tests :

2࣌ࣉ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍

S ∪
{

R ⇒c or(A,B)
}

⊢ select
{

{R ≡ true, true⇒c A },

{R ⇒c B , false⇒c A }

}

Les deux sous-cas correspondent aux cas o l’expression A est respectivement vraie ou
fausse. Dans le premier cas, le résultat est nécessairement lui-aussi vrai, alors que dans
le second, le résultat de la disjonction est donné par l’expression B . Chaque CSP obtenu
en ajoutant un ensemble d’hypothèses ou l’autre constitue un nouveau CSP, que l’on
peut traiter indépendamment de l’autre, et lui-même raॻner encore en diॸérents sous-
cas. En itérant le dépliage structurel des opérateurs, on peut ainsi améliorer la couverture
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structurelle du modèle, mais aussi mieux comprendre le fonctionnement du système sous
test lors de sa conception.

Le découpage en deux sous-cas de tests est un oixࢥ arbitraire, et il existe en réalité
deux autres découpages possibles, en 3 ou 4 cas :

3࣌ࣉ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍

S ∪
{

R ⇒c or(A,B)
}

⊢ select :







{R ≡ false},

{R ≡ true, true⇒c A },

{R ≡ true, true⇒c B }







4࣌ࣉ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍

S ∪
{

R ⇒c or(A,B)
}

⊢ select :















{true⇒c A , true⇒c B , R ≡ true},

{true⇒c A , false⇒c B , R ≡ true},

{false⇒c A , true⇒c B , R ≡ true},

{false⇒c A , false⇒c B , R ≡ false}















Le découpage en 3 sous-cas est dit paresseux, car lorsque la disjonction est supposée vraie,
au plus une des deux branࢥes A ou B est explicitement explorée. La sélection en 4 cas
de test correspond à la table de vérité de l’opérateur : il s’agit d’un découpage exhaustif
du problème selon les quatres combinaisons possibles.

éltion u yl initial Il existe des règles de sélection pour les diॸérentes construc-
tions du langage. Nous nous intéressons en particulier à l’opérateur d’initialisation, car il
sera amené à être modiॹé par la suite (§⁇). La sélection basée sur un découpage structurel
d’un opérateur «→ » est applicable à tous les opérateurs dont le ॹltrage est bloqué par le
statut du cycle maximal. En fait, la règle qui concerne ces opérateurs ne fait intervenir que
la contrainte cyclemax , qui agit indirectement sur les opérateurs qui nous intéressent :

࣎ࣃࣈࣃ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍
St ∈V

S ∪
{

cyclemax(c,St)
}

⊢ select : {{St ≡ initial }, {St ≡ noninitial }}

3.3.5.3 Déoupag ontionnl

Il arrive que le découpage structurel soit ineॻcace ou insuॻsant pour explorer les
cas d’utilisations d’un système. En eॸet, les seuls découpages prédéॹnis sont ceux qui
suivent la description du modèle, à travers les expressions de déॹnitions des ॺots et
éventuellement les invariants du système. Le découpage fonctionnel permet au testeur
d’introduire de nouvelles expressions L࣏࣍࣎࣌ࢿ qui traduiront les hypothèses faites dans
aqueࢥ sous-cas de test. Chacune de ces hypothèses, formulée par une expression
booléenne, agit comme un sous-objectif de test que l’on peut introduire dans le CSP. De
même que l’objectif de test, aqueࢥ cas du découpage fonctionnel est alors indépendant
de la structure des ॺots de données qui meࢦent en œuvre le système et peut servir à
décrire un scénario de haut-niveau que l’on souaite provoquer.
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La syntaxe L࣏࣍࣎࣌ࢿ enriࢥie admise par GATeL comporte les directives split que l’on
a déjà présentées brièvement. Il s’agit d’une directive de découpage générique qui permet
au testeur de déॹnir un dépliage en n sous-cas de tests (n > 0), en fonction d’un ॺot de
contrôle. Dans la règle ci-dessous, le ॺot de contrôle est f :

࣎ࣃࣆ࣍࣊࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍
L = [C1, . . . ,Cn] n ∈N

∗ c ∈N V ∈ T

S ∪
{

f 7→c V ,split(f,L)
}

⊢ select :
{

{true⇒c Ci } | 0 ≤ i ≤ n
}

La règle signiॹe que lorsque la variable f est présente dans la grille de valeurs à un cycle c ,
et qu’elle y est associée à une variable (et non une valeur), alors le cas de test courant peut-
être découpé en n cas. Chaque nouveau CSP sélectionné introduit une contrainte propage
o l’expression Ci correspondante est présumée vraie au cycle c . Ainsi, on contraint
davantage le système pour faire en sorte que le sous-objectif soit bien vériॹé.

Contrairement au découpage structurel ou les sous-cas sont prédéॹnis, on ne peut pas
garantir ici que les sous-cas recouvrent bien le CSP original (des solutions peuvent être
perdues), ni que les diॸérents cas sont disjoints les uns des autres (des solutions identiques
peuvent être produites dans diॸérents sous-problèmes). En revanࢥe, la directive permet
d’exprimer n’importe quel critère de couverture fonctionnel qui admet une description
sous forme de ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Nous verrons comment ceࢦe directive a été modiॹée et
comment nous l’utilisons pour déॹnir de nouveaux critères de couverture dans les
apitresࢥ qui suivent.

3.3.6 Exmpl  génération
Nous reprenons l’exemple du robot de la page 70, en le simpliॹant légèrement pour ne

pas traiter les types énumérés. Pour cela, nous regroupons la simulation et le contrôleur
en nous passant de la variable intermédiaire « mvt » de type mouvement. La position
initiale est toujours 10, et ceࢦe fois nous exprimons directement la vitesse de déplacement
du robot en fonction de la diॸérence entre sa position et la consigne. À la diॸérence
du modèle original, nous ajoutons ici une précondition sur la variable d’entrée cible,
à l’aide d’une directive assert. L’expression indique que la position à aࢦeindre est
toujours strictement positive, ce qui nous servira uniquement pour illustrer le mécanisme
de propagation des invariants. La spéciॹcation L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloge est donnée à la
ॹgure 3.8.

3.3.6.1 Prolèm  génération  séquns  tst

Aॹn d’avoir un PGST pour le nœud simulation, on doit ajouter un objectif de test et
les paramètres de la génération. Dans notre exemple, nous ॹxons l’intervalle par défaut
des entiers à −100..100 ; de même, la borne temporelle est ॹxée à 20 cycles de calculs au
maximum. L’objectif du test est de produire une séquence o le robot aࢦeint la position
12 et s’y arrête. Finalement, nous ajoutons une directive split qui propose un découpage
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node simulation(cible: int)

returns (pos: int; vit: int)

let

vit = if (cible = pos)

then 0

else if (cible > pos)

then 1

else -1 ;

pos = (10 → ( pre(pos) + pre(vit) );

assert (cible > 0);

tel

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.8: Modèle sous test.

fonctionnel du modèle : aux cycles o la cible du robot est propagée dans le modèle,
on peut découper le cas de test courant en deux, selon que celle-ci a angéࢥ ou non par
rapport au cycle précédent .ڏ Ce découpage est bien un découpage fonctionnel, car il n’est
pas lié à l’implémentation du contrôleur, mais basé sur des cas d’utilisation que l’on veut
distinguer. La ॹgure 3.9 récapitule les directives GATeL ajoutées au modèle pour que
celui-ci soit un PGST valide.

3.3.6.2 Prolèm  satisation  ontraints initial

Notre problème précédent est transformé en un CSP, selon la fonction de traduction
vue à la section §3.2.8. Soit S0 le CSP associé à notre problème. On y retrouve l’ensemble
des déclarations sous la forme de termes du langage C

g
1
:

4. sauf au cycle initial, o la directive n’introduit pas de sous-objectif intéressant.

reach (pos = 12) and (vit = 0);

maxsize 20 ;

minint -100 ;

maxint 100 ;

split cible with [ true → (pre(cible) = cible) ;

true → (pre(cible) 6= cible) ];

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 3.9: Extensions du modèle pour décrire le PGST qui nous intéresse.
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maxsize(2),
minmax(−,),
type(cible, int), type(pos, int), type(vit, int),
io(cible, in), io(pos, out), io(vit, out),
equa(pos, init(, add(pre(pos), pre(vit)))),
equa(vit, if(eq(cible,pos), , if(gt(cible,pos), , −))),
assert(gt(cible,)),
split(cible, [ init(true, eq(pre(cible),cible)),

init(true, neq(pre(cible),cible))]),
reaߴ(and(eq(pos,2), eq(vit,))),
cyclemax(−,noninitial)

Nous présentons la propagation de contraintes réalisée à partir du CSP initial S0 et
jusqu’à aࢦeindre un premier point ॹxe. Nous verrons ensuite un exemple de sélection
de cas de test structurelle, puis fonctionnelle, avant de produire une séquence de test.
Dans les réécritures, nous noterons les CSP sous la forme S∪∆i avec i un entier o S est
la partie du CSP que l’on souhaite réécrire et ∆i contient implicitement l’ensemble des
autres contraintes du système.

3.3.6.3 Prmièr propagation

L’ensemble S0 admet deux contraintes ॹltrables, cyclemax et reaߴ . La première des
deux fait avancer le cycle maximal et introduit les invariants du modèle au cycle ॹnal.

Contraint  yl

S0 =
{

cyclemax(-,noninitial )
}

∪∆0
∗
→

{

cyclemax(,ST0),ST0 ∈ Dstatus, true⇒0 gt(cible,)
}

∪∆0

=
{

true⇒0 gt(cible,)
}

∪∆1
∗
→

{

V0 ⇒0 cible ,V0 ∈−100..100,gt(V0,)
}

∪∆1
∗
→ {cible 7→0 V0,V0 ∈ 1..100}∪∆1

= S1

La première réécriture introduit la variable de statut ST0 et lui aॸecte le domaine
par défaut, à savoir Dstatus = [noninitial , initial ]. Par ailleurs, une nouvelle contrainte
propage apparaît, qui eࢥerࢥ à s’assurer que l’invariant « cible > 0 » est bien vériॹé
au cycle ॹnal. Le ॹltrage de la contrainte propage aqueࢥ membre de l’inégalité, à savoir
l’identiॹant cible et la valeur zéro : la contrainte « true ⇒0 gt(cible,) » est remplacée
par la contrainte statique « gt(V0,) », o V0 la variable associée au membre gauࢥe de
l’inégalité. En propageant V0 dans ce sous-terme, le ॹltrage introduit la variable V0 dans
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la grille de valeurs pour l’entrée cible au cycle zéro. Finalement, la contrainte statique
d’inégalité réduit le domaine de valeurs à 1..100. On note S1 le CSP résultant.

Ojti  tst La contrainte reaߴ(Exp) est présente dans l’ensemble S1, avec :

Exp = and(eq(pos,2), eq(vit,))

On la remplace d’abord par une contrainte objective(Exp) , pour mémoriser l’objectif de
test sans le réintroduire dans le système, ainsi qu’un contrainte propage qui s’assure que
l’objectif est réalisé au cycle zéro.

S1 =
{

reaߴ(Exp)
}

∪∆2
∗
→

{

objective(Exp) , true⇒0 Exp
}

∪∆2

=
{

true⇒0 and(eq(pos,2),eq(vit,))
}

∪∆3
∗
→

{

true⇒0 eq(pos,2) , true⇒0 eq(vit,)
}

∪∆3
∗
→

{

12 ⇒0 pos ,0 ⇒0 vit
}

∪∆3

= S2

On obtient ainsi l’ensemble S2. La propagation dans l’opérateur and introduit deux
contraintes dynamiques, car les deux sous-termes doivent nécessairement être vrais pour
que l’objectif le soit. La propagation de true dans les deux égalités sont transformées en
deux contraintes propage :

0 ⇒0 vit 12 ⇒0 pos

Nous nous intéressons maintenant à la propagation de ces deux contraintes, jusqu’à
aࢦeindre un point ॹxe.

itss null La contrainte « 0 ⇒0 vit » impose que la vitesse de déplacement du robot
soit nulle au cycle 0. Elle agit sur un identiॹant de ॺot ce qui introduit la valeur zéro dans
la grille de valeurs, pour le ॺot vit au cycle 0. De plus, comme on vient d’introduire
la valeur dans la grille et que la variable admet une équation de déॹnition, que l’on
note Ev , ceࢦe même valeur zéro est propagée dans l’expression. Celle-ci consiste en deux
opérateurs if imbriqués, et nous propageons une variable libre V2 dans la condition de
celui de plus haut-niveau ; ceࢦe variable remplace le terme de la condition du if :

S2 = {0 ⇒0 vit }∪∆4
∗
→ {vit 7→0 0,0 ⇒0 Ev }∪∆4

=
{

0 ⇒0 if(eq(cible,pos),,if(gt(cible,pos), , -))
}

∪∆5
∗
→

{

V2 ⇒0 eq(cible,pos) ,0 ⇒0 if(V2,,if(gt(cible,pos), , -))
}

∪∆5

On rappelle que le ॹltrage de l’opérateur if est paresseux, au sens o on n’introduit
pas les branࢥes alternatives tant que la condition n’est pas connue. Nous suivons
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maintenant le terme « V2 ⇒0 eq(cible,pos) » :

S2
∗
→

{

V3 ⇒0 cible ,V4 ⇒0 pos ,eq(V2,V3,V4)
}

∪∆6
∗
→

{

V3 ≡V0,V4 ≡ 12,eq(V2,V3,V4)
}

∪∆6
∗
→

{

eq(V2,V0,2)
}

∪∆6

= S3

Chaque sous-terme est associé à une variable fraîࢥe au cycle 0 et une contrainte statique
« eq » à trois arguments les relie. Les sous-termes sont cible et pos , qui renvoient à
des ॺots qui sont déjà représentés dans la grille de valeurs au cycle 0, le premier par
la propagation de l’invariant et le deuxième par celle de l’objectif de test. On peut donc
uniॹer les variables nouvellement créées avec les termes associés à ces ॺots et éviter
d’insérer de nouvelles contraintes dynamiques dans le CSP. La contrainte d’égalité reste
quant-à-elle non ॹltrée pour le moment.

Ainsi, l’exploration de la condition ne nous permet pas de déterminer quelle branࢥe
oisirࢥ dans la contrainte propage associée à l’opérateur « if » précédent. On essaye alors
de réaliser une sur-approximation des sous-termes de ceࢦe expression :

if(V2,,if(gt(cible,pos), , -))

Cependant, les encadrements respectifs de 0 et « if(gt(cible,pos), , -) » sont les domaines
0..0 et −1..1, qui sont tous les deux compatibles avec la valeur 0 (on ne peut pas en
éliminer un). Le domaine −1..1 est construit comme une union des domaines des cas −1

et 1, et bien que 0 ne soit pas une valeur possible dans la branࢥe else , la représentation
des domaines ne permet pas de s’en rendre compte. Ainsi, on ne peut pas ॹltrer davantage
à partir de la contrainte « 0 ⇒0 vit ». Nous nous intéressons ensuite à l’autre contrainte
introduite par l’objectif.

Position ࣧnal La position ॹnale vaut 12 d’après la contrainte « 12 ⇒0 pos ». Comme
la variable pos admet une équation de déॹnition et n’est pas encore liée dans la grille
de valeurs au cycle 0, on propage ceࢦe valeur 12 dans l’expression. On réalise en même
temps l’aॸectation dans la grille de valeurs.

S3 =
{

12 ⇒0 pos
}

∪∆7
∗
→

{

pos 7→0 12,12 ⇒0 init(, add(pre(pos), pre(vit)))
}

∪∆7

Malheureusement, le statut ST0 n’est toujours pas connu, ce qui limite la propagation de
contraintes. En eॸet, dans le cas de l’opérateur d’initialisation, on s’empêࢥe d’introduire
les contraintes propres à acuneࢥ des branࢥes possibles tant qu’on ne sait pas si le cycle
étudié est ou non le cycle initial.

Cependant, on peut réaliser une sur-approximation de ces branࢥes en évaluant les
deux termes. On a alors, dans le cas de la sur-approximation du membre gauࢥe (cas du



33 PROPAGATION DE CONTRAINTES 111

cycle initial) l’encadrement  ≈0 10..10, alors que le résultat propagé lui est la constante
12 pour qui l’encadrement trivial est 2 ≈ 12..12. Or, l’intersection 10..10∩12..12 est vide,
ce qui signiॹe que le membre gauࢥe est incompatible avec le résultat. Cela est naturel,
car on sait que la position de départ du robot est 10, alors que l’on souhaite aࢦeindre la
position 12 dans notre objectif de test.

On élimine donc l’incertitude de la propagation de contraintes en introduisant
l’uniॹcation « ST0 ≡ noninitial », ce qui provoque le décalage du cycle contenu dans
cyclemax , crée une nouvelle variable de statut ST1 et ajoute l’invariant « cible > 0 »
au cycle 1 (comme précédemement). Ainsi, le statut est connu au cycle zéro (il est non-
initial) et la valeur 12 peut descendre dans le membre droit de l’opérateur «→ ». Ceci
introduit une contrainte add statique et explore les valeurs précédentes de pos et vit .

S3
∗
→

{

true⇒0 add(pre(pos),pre(vit))
}

∪∆7
∗
→

{

V5 ⇒0 pre(pos) ,V6 ⇒0 pre(vit) ,add(2,V5,V6)
}

∪∆7
∗
→

{

V5 ⇒1 pos ,V6 ⇒1 vit ,add(2,V5,V6)
}

∪∆7

On réalise la propagation au cycle 1 de V5 dans l’équation Ep déॹnissant « pos » et de V6

dans celle du ॺot « vit » :

S3 =
{

V5 ⇒1 pos ,V6 ⇒1 vit
}

∪∆8

∗
→

{

pos 7→1 V5,V5 ∈−100..100,V5 ⇒1 Ep ,

vit 7→1 V6,V6 ∈−100..100,V6 ⇒1 Ev

}

∪∆8

= S4

Or, on ositࢥ de décomposer pour le moment ce dernier ensemble S4 ainsi :

S4 =
{

add(2,V5,V6) ,V5 ∈−100..100,V6 ∈−100..100
}

∪∆9

En eॸet, bien que la propagation des identiॹants introduit des domaines par défaut pour
les variables V5 et V6, à savoir le domaine −100..100, on constate par sur-approximation
de l’expression Ev que le domaine de V6 peut-être réduit à −1..1. On applique la règle
« ≈࣊ࣉ࣌࣊ » vue page 100. Alors, la réduction de domaine à −1..1 pour V6 est projetée
sur le domaine de V5. En eॸet, on a V5 = 12 −V6 et V6 ∈ −1..1, ce qui nous donne :
12−1 ≤ 12−V6 ≤ 12+1. Autrement dit, V5 ∈ 11..13.

S4
∗
→

{

add(2,V5,V6) ,V6 ∈−1..1,V5 ∈ 11..13
}

∪∆9

= S5

La contrainte « V6 ⇒0 vit » ne donne pas d’autre information. Comme au cycle 0, la
propagation de contrainte est bloquée sur la déॹnition du ॺot « vit ».
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Position au yl 1 La déॹnition du ॺot pos est maintenant explorée au cycle 1. Comme
précédemment, le statut est pour le moment indéterminé à ce cycle et la contrainte
propage est bloquée sur l’opérateur «→ ». Ceࢦe fois, l’encadrement du résultat aࢦendu
est celui de V5, à savoir 11..13. Or, ce domaine n’est toujours pas compatible avec la
valeur 10 du membre gauࢥe. On peut donc encore une fois propager V5 dans le membre
droit, après avoir mis à jour le statut de cycle ; on a alors cyclemax(2,ST2) dans le CSP.

On rappelle que le membre droit est add(pre(pos),pre(vit)) . On obtient une nouvelle
contrainte « add » statique à trois arguments, o ceࢦe fois le résultat est V5. On sait par
ailleurs que la variable représentant pre(vit) a pour domaine −1..1, ce qui nous permet
après ॹltrage des contraintes de déduire le domaine 10..14 pour la valeur de pos au cycle 2.

Position au yl 2 Le domaine de valeurs est ceࢦe fois compatible avec les deux
branࢥes de l’opérateur «→ ». En eॸet, le cas o la position vaut 10 peut correspondre
aussi bien au cycle initial qu’à un cycle quelconque de calcul.

Point ࣧx Une fois toutes ces contraintes propagées, nous avons aࢦeint un premier point
ॹxe, que l’on note S6. Il reste des contraintes non ॹltrables, notamment celles concernant
la valeur de vit aux diॸérents cycles et qui reॺètent les relations entre la consigne cible
et la position courante pos.

Nous obtenons ॹnalement les relations suivantes, o l’on représente la grille de
valeurs et les domaines des variables qui s’y trouvent :

S6 =







































cible 7→2 V8, cible 7→1 V7, cible 7→0 V0,

V8 ∈ 1..100 V7 ∈ 1..100 V0 ∈ 1..100,

pos 7→2 V9, pos 7→1 V5, pos 7→0 12,

V9 ∈ 10..14, V5 ∈ 11..13,

vit 7→2 V10, vit 7→1 V6, vit 7→0 0,

V10 ∈−1..1, V6 ∈−1..1







































∪∆10

Les variables V7 à V10 n’avaient pas été nommées jusqu’ici, elles correspondent aux
variables du CSP que l’on introduites lors des diॸérents ॹltrages.

Il existe diॸérentes contraintes propage qui ne peuvent pas être ॹltrées. Au cycle 2, le
ॹltrage est bloqué car dans l’expression Ep qui déॹnit pos , on ne peut pas déterminer si
le cycle est ou non initial :

V9 ⇒2 init(, add(pre(pos), pre(vit)))

Il existe aussi trois contraintes associées à Ev , issues des propagations dans l’équation de
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« vit » aux diॸérents cycles.

V10 ⇒2 if(V12,,if(gt(cible,pos), , -))

V6 ⇒1 if(V11,,if(gt(cible,pos), , -))

0 ⇒0 if(V2,,if(gt(cible,pos), , -))

Dans les trois cas, la valeur de la condition du if a été remplacée par une variable, et
celle-ci a elle même été propagée dans l’expression booléene respective. Finalement, ces
trois propagations de la condition du if ont donné trois contraintes d’égalité qui elles
aussi ne peuvent pas être ॹltrées :

eq(V12, V8, V9) eq(V11, V7, V5) eq(V2, V0 ,2)

Les trois variables V12, V11 et V2 représentent des valeurs booléennes :

V12 ∈ Dbool V11 ∈ Dbool V2 ∈ Dbool

Enॹn, il reste deux contraintes arithmétiques :

– Position au cycle 1 : add(V5, V9, V10)
– Position au cycle 0 : add(12, V5, V6)

3.3.6.4 Dépliag struturl : yl initial

Nous allons générer une séquence dans le cas o le cycle 2 est le cycle initial. En eॸet,
l’ensemble S6 contient une contrainte cyclemax(2,ST2) avec ST2 une variable de statut
dont la valeur est indéterminée. Le CSP permet de réaliser un découpage structurel du
PGST courant en deux sous-cas :

S6 ⊢ select : {{ST2 ≡ initial }, {ST2 ≡ noninitial }}

On déॹnit alors S7 comme étant le cas de test qui nous intéresse :

S7 = S6 ∪ {ST2 ≡ initial }

Une fois ceࢦe hypothèse supplémentaire faite, on constate que de nouvelles propagations
peuvent s’enࢥaîner.

Contraints ’aition Tout d’abord, la valeur de pos au cycle 2 est connue car la
position initiale vaut 10 :

S7 =
{

V9 ⇒2 init(, add(pre(pos), pre(vit)))
}

∪∆11
∗
→

{

V9 ⇒2 )
}

∪∆11
∗
→ {V9 ≡ 10}∪∆11

= S8
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L’uniॹcation à la valeur 10 se répercute dans la première contrainte d’addition :

S8
∗
→

{

add(V5, 10, V10) ,V10 ∈−1..1,V5 ∈ 11..13
}

∪∆12

Or, d’après les domaines déjà présents, V10 +10 est forcément contenu dans l’intervalle
9..11. Le seul cas possible pour que V5, dont le domaine est 11..13, soit égale à ce résultat
est de lui donner la valeur 11, ce qui implique aussi que V10 soit égale à 1.

S8
∗
→

{

add(V5, 10, V10) ,V10 ∈−1..1,V5 ≡ 11
}

∪∆12
∗
→

{

add(11, 10, V10) ,V10 ∈−1..1
}

∪∆13
∗
→ {V10 ≡ 1}∪∆14

Maintenant que l’on sait queV5 vaut 11, le même raisonnement est appliqué à la deuxième
contrainte d’addition, qui force la variable vit à valoir 1 au cycle 1. Ceࢦe valeur était
représentée jusqu’ici par V6 :

S8
∗
→

{

add(12, 11, V6) ,V6 ∈−1..1
}

∪∆15
∗
→ {V6 ≡ 1}∪∆16

= S9

Opératurs onitionnls Maintenant que la vitesse est connue aux cycle initial (2)

et au cycle suivant (1), les propagations qui étaient bloquées au niveau des opérateurs
conditionnels peuvent se poursuivre. On avait précédemment :

S7 =

{

1 ⇒2 if(V12,,if(gt(cible,pos), , -)) ,eq(V12, V8, V9)
1 ⇒1 if(V11,,if(gt(cible,pos), , -)) ,eq(V11, V7, V5)

}

∪∆17

Nous avons regroupé ci-dessus les deux propagations dans les opérateurs if ainsi que les
contraintes d’égalités. Or, ceࢦe fois, le résultat 1 est incompatible avec la sous-expression
empruntée quand la condition est vraie. Les variablesV11 etV12 peuvent donc être uniॹées
à false, et les deux contraintes propage sont remplacées par des contraintes qui propagent
la valeur 1 dans le deuxième sous-terme (le cas else ) :

S9
∗
→

{

1 ⇒2 if(false,,if(gt(cible,pos), , -)) ,

1 ⇒1 if(false,,if(gt(cible,pos), , -))

}

∪∆18

∗
→

{

1 ⇒2 if(gt(cible,pos), , -) ,

1 ⇒1 if(gt(cible,pos), , -)

}

∪∆18

On traite alors les opérateur if imbriqués, ce qui introduit des variables pour représenter
les conditions respectives :

S9
∗
→

{

1 ⇒2 if(V13, , -) ,V13 ⇒2 gt(cible,pos) ,

1 ⇒1 if(V14, , -) ,V14 ⇒1 gt(cible,pos)

}

∪∆18
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Ces variables sont directement uniॹées à true car ceࢦe fois encore, la sur-approximation
nous aide : dans les deux cas, seule la branࢥe then est compatible avec la valeur 1.
Finalement, les contraintes d’inégalités sont introduites entres les termes qui représentent
cible et pos, aux cycles 1 et 2, et aboutissent à une réduction de domaine pour cible
pour ces deux cycles.

S9
∗
→

{

gt(V8, ) ,V8 ∈ 1..100,

gt(V7, ) ,V7 ∈ 1..100

}

∪∆19

∗
→ {V8 ∈ 11..100,V7 ∈ ..12..100}∪∆19

= S10

Par ailleurs, les contraintes précédentes d’égalité entre cible et pos sont retirées du CSP
grce aux domaines de valeurs que l’on vient de produire : aux deux premiers cycles de
la séquence, la valeur de cible est supérieure à celle de pos, et ne sont donc pas égales.

Le CSP obtenu, S10, est le point ॹxe par propagation obtenu après la sélection du
cas de test. L’hypothèse que l’on a ajoutée concernant le statut du cycle 2 a permis de
retrouver les seules valeurs possibles pour la position au cours du temps, et donc aussi la
direction du déplacement (ॺot vit).

Il reste encore quelques contraintes. Parmi les domaines de valeurs, on a :

V8 ∈ 11..100 V7 ∈ ..12..100 V0 ∈ 1..100 V2 ∈ Dbool

On rappelle que V7 et V8 sont les valeurs de cible aux cycles 1 et 2, respectivement.
La variable V0 est la valeur de cible au cycle zéro, qui n’est toujours pas connue bien
qu’elle soit nécessairement égale à zéro (aॹn que vit soit nulle). La variableV2 contient le
résultat du test d’égalité entre cible et pos. Les deux contraintes associées à ces variables
sont :

0 ⇒0 if(V2,,if(gt(cible,pos), , -)) eq(V2, V0, 2)

Nous montrons un exemple de découpage fonctionnel puis montrons comment une
séquence est ॹnalement générée à partir du CSP courant.

3.3.6.5 Déoupag ontionnl

L’ensemble S10 contient entre autres les termes suivants :

cible 7→1 V7 split(cible, [ C1, C2 ])

. . . o les deux cas possibles sont :

C1 = init(true, eq(pre(cible),cible))
C2 = init(true, neq(pre(cible),cible))
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D’après la règle ࣎ࣃࣆ࣍࣊࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍ vue page 115 :

S10 ⊢ select :
{

{true⇒1 C1 }, {true⇒1 C2 }
}

On oisitࢥ de sélectionner le premier cas, qui signiॹe que la consigne du robot n’a pas
angéࢥ entre les cycles 2 et 1. Soit :

S11 = S10 ∪ { true⇒1 C1 }

Le CSP résultant admet de nouveaux ॹltrages. Nous ne les détaillons pas, mais ॹnalement
on réalise l’uniॹcation des variablesV7 etV8 : toutes les occurences deV8 sont remplacées
par la variable V7, ce qui en particulier retire la valeur 11 comme valeur acceptable pour
la cible aux cycles 1 et 2 :

S11
∗
→ {V8 ≡V7,V8 ∈ 11..100,V7 ∈ 12..100}∪∆20
∗
→ {V7 ∈ 11..100,V7 ∈ 12..100}∪∆21
∗
→ {V7 ∈ 12..100}∪∆21

= S12

On a une fois encore aࢦeint un point ॹxe. Le découpage fonctionnel nous a permis de
décrire facilement un cas de test qui aurait été diॻcile à réaliser simplement par des
valuations aléatoires de V7 et V8.

3.3.6.6 ésolution

Le point ॹxe S12 n’est pas sous forme résolue car il reste des contraintes à satisfaire :

S12 =
{

0 ⇒0 if(V2,,if(gt(cible,pos), , -)) ,eq(V2, V0, 2)
}

∪∆22

Nous allons instancier aléatoirement une des variables du système de sorte à aࢦeindre
un CSP sous forme résolue. Les variables disponibles sont les suivantes :

V7 ∈ 12..100,V0 ∈ 1..100,V2 ∈ Dbool

D’après l’heuristique de oixࢥ que l’on a présentée page 102, on tente d’instancier en
priorité les variables booléenes, c’est-à-dire les variables associées au domaine Dbool.
Ici, la seule variable disponible est V2, et on peut constater qu’il est préférable de tenter
d’instancier ceࢦe variable plutôt qu’une autre.

En eॸet, V7 n’est plus liée à aucune contrainte, et donc n’importe quelle valeur
convient parmi celles de son domaine. L’autre variable numérique, V0, ne conduit à une
solution que dans le cas o la valeur prise est 12, ce qui permeࢦrait au ॺot vit de valoir 0

comme l’objectif de test le spéciॹe. Or ce cas est rare à trouver de manière aléatoire. La
valuation d’une variable avec un domaine de valeurs très petit, comme V2, permet de
converger plus rapidement vers une solution.
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Prmièr valuation On suppose que l’on oisitࢥ la variable V2 et que l’on tente de
l’instancier avec la valeur false :

S12 ⊢ heuristics(V2, false)

On déॹnit alors :
S13 = S12 ∪ {V2 ≡ false}

On obtient alors les contraintes suivantes :

0 ⇒0 if(false,,if(gt(cible,pos), , -)) eq(false, V0, 2)

La contrainte propage peut descendre dans le membre correspondant à la valeur de
vérité false. L’encadrement par sur-approximation dans les sous-termes de l’opérateur
conditionnel que l’on rencontre nous indique que la première alternative est incompatible,
car on a « 0 6= 1 ». On uniॹe alors le résultat 0 avec la seule branࢥe restante, qui
elle vaut −1. L’uniॹcation éࢥoue, et l’on obtient ॹnalement l’ensemble trivialement
insatisfaisable

{

fail
}

.
Nous avons vu ici comment la propagation peut aboutir à un CSP insatisfaisable. C’est

ce qui permet en pratique à la procédure de reࢥerࢥe de revenir en arrière pour tenter
d’autres instanciations.

on valuation On déॹnit maintenant :

S14 = S12 ∪ {V2 6≡ false}

La contrainte retire la valeur false du domaine Dbool associé à la variable. Comme il
ne reste plus qu’une valeur, à savoir true, on l’uniॹe avec la variable V2. L’uniॹcation se
propage dans le terme eq(V2, V0, 2) , qui uniॹe V0 à la valeur 12 et permet à la contrainte
propage associé au if de disparaître du CSP.

L’ensemble qui résulte de la valuation est ॹnalement un point ॹxe sous forme résolue,
que l’on appelle S15. La seule contrainte restante est V7 ∈ 12..100.

équn généré Finalement, on peut extraire une séquence évaluable (cf. §3.2.12.2) :

S15 ⊢ seq : {cible [0] ← 80,cible [1] ← 80,cible [2] ← 12}

L’ensemble résultant donne une valuation pour l’unique ॺot d’entrée cible à travers le
temps, o ceࢦe fois les cycles sont numérotés vers l’avant, avec le cycle initial valant zéro.
La valeur 80 est prise aléatoirement dans le domaine de V7. Une fois ,oisieࢥ elle a été
substituée à tous les endroits o elle apparaissait. La séquence respecte à la fois l’objectif
de test et les deux sélections que l’on a réalisées. Il s’agit bien d’une séquence solution
pour le CSP original S0.

3.4 Conlusion



118 CHAPITRE 3 GATEL



Chapitre 4
GATeL pour flots multi-horloges

Nous présentons maintenant les évolutions de GATeL pour la prise en compte des
ॺots temporisés. Notre but est de pouvoir traiter des systèmes réactifs décrits avec des
horloges et de les traiter à ce niveau d’abstraction, pour bénéॹcier des relations de parenté
qui existent entre les ॺots par l’intermédiaire de leur horloges.

Changmnt u noyau Les angementsࢥ apportés à GATeL consistent à pouvoir in-
terpréter le langage L

g
+ à plusieurs niveaux, comme la compilation, la sur-approximation

des ॺots mais surtout la propagation de contraintes. En ce qui concerne la contrainte
propage, elle doit être enriࢥie pour traiter les opérateurs qui n’existaient pas avant et
être adaptée dans le cas des anciens opérateurs. Par exemple, l’opérateur d’initialisation
doit à la fois être adapté pour traiter diॸérents cycles initiaux et prendre en compte les
ॺots de redémarrage asynࢥrones (opérateur «→∗ »).

On rappelle en eॸet que l’exploration en arrière, à partir d’un objectif de test, fait
qu’on ne sait pas à l’avance sur combien de cycles la séquence à générer doit s’étendre.
Dans le cas de L

g
1
, une contrainte particulière notée cyclemax représentait la taille des

séquences de test. Avec plusieurs horloges, les ॺots sont intialisés à des cycles diॸérents,
ce qui rend la notion de cycle intial relative aux horloges. Nous verrons que le lien entre
les horloges et les statuts de cycles initiaux admeࢦent des propriétés intéressantes (§4.1.1)
que l’on peut exploiter dans les contraintes. Pour meࢦre en place ces modiॹcations dans
GATeL il faut d’abord revoir la modélisation d’un PGST sous forme d’un système de
contraintes.

Nous verrons à la section §4.1 (p. 120) les angementsࢥ principaux apportés à la
compilation d’un PGST vers C

g
+ . Ils concernent à la fois les types énumérés, les horloges

et le traitement des statuts de cycles initiaux. Pour ce dernier point, nous avons généralisé
la contrainte cyclemax pour qu’elle soit paramétrée par une horloge. Nous maintenons
donc un couple formé d’un statut et d’un cycle pour aqueࢥ horloge du système ;
l’ensemble des couples ainsi crées évoluent selon des règles issues des propriétés entre
horloges et ॺots (p. 135). Dans la suite du ,apitreࢥ nous présentons les modiॹcations
pour l’opérateur de décalage pre à la section §4.3 (p. 151) et l’opérateur d’initialisation à
la section §4.4 (p. 161). Ces deux sections sont représentatives des modiॹcations eॸectuées
dans l’implémentation de GATeL+.

119
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4.1 Moélisation ’un PG av horlogs
Dans ceࢦe section, nous nous intéressons aux diॸérences de modélisation entre les

PGSTmono et multi-horloges. En particulier, il existe des propriétés intéressantes que l’on
souhaite exploiter entre les valeurs prises par les ॺots à travers le temps et la hiérarࢥie
d’horloges (p. 120). Nous modélisons alors dans les ensembles de contraintes de C

g
+ un

ensemble de termes particulier appelé « table d’horloges » qui fait le lien entre les cycles
initiaux, les ॺots et les horloges (p. 123). Nous donnons ensuite la grammaire aࢦribuée
construisant un ensemble de contraintes initial de C

g
+ à partir d’un modèle du langage

L+ (p. 125). Par ailleurs, nous introduisons quelques prédicats auxiliaires (p. 131) ainsi
qu’une représentation visuelle des grilles de valeurs et de la table d’horloges (p. 132).
Nous redéॹnissons la contrainte propage ainsi que la sur-approximation des ॺots pour
qu’elles prennent un argument supplémentaire, à savoir l’horloge (p. 133).

4.1.1 lations ntr yls initiaux, ࣨots t horlogs

Nous revenons aux langage L
g
+ pour voir les liens entre les horloges du langage, les

ॺots supports et le cycle initial d’un ॺot dans langage. Nous exploitons ces relations pour
structurer le système de contraintes associé à un PGST multi-horloges et pour construire
les règles de propagations.

Soit N ∈ L+ et ΓN une séquence évaluable dans N , f un identiॹant de ॺot et c ∈N
∗

un cycle. Si f est présent au cycle c , on note υ f ,c la valeur associée à f à ce cycle.

Γ⊢ f [c] ← υ f ,c

Soit h une horloge de Clocks N .

4.1.1.1 Cyl initial ’un ࣨot

Le cycle initial d’un ॺot est le premier cycle auquel celui-ci admet une valeur. Or,
un ॺot admet une valeur exactement aux cycles auxquels son horloge est présente, par
déॹnition de l’évaluation d’un ॺot temporisé (cf. §2.2.3.3). Ainsi, le cycle initial d’un ॺot
correspond aussi au premier cycle auquel son horloge est présente.

Plutôt que de parler des cycles initiaux des ॺots, on peut raisonner sur les cycles
initiaux des horloges, que l’on déॹnit comme suit.

marqu 2. Numérotation en avant : pour exprimer
les propriétés d’horloges dans ceߵe section, les cycles sont
numérotés de manière croissante à partir du cycle initial

On note ih le cycle initial associé à l’horloge h :

ih = mi n
{

c | Γ ⊢N h : presentc
}
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Il s’agit du plus petit cycle auquel l’horloge est présente. Ainsi, tous les ॺots qui partagent
la même horloge h partagent aussi le même cycle initial ih . En particulier, on a ibase = 0 :
Ceci a un impact sur la modélisation du problème.

4.1.1.2 Flots supports

Étant donnée la déॹnition des horloges et du cycle initial, il y a un lien direct entre
les horloges relatives et les ॺots supports qui les déॹnissent. Tout d’abord, une propriété
évidente est qu’un ॺot est évaluable à un cycle si et seulement si son horloge est présente.
Par exemple, lorsqu’on propage l’objectif de test, on s’assure aussi que son horloge est
présente. Dans le cas des invariants décrits par l’opérateur assert, l’expression invariante
n’a besoin d’être vériॹée qu’aux cycles o son horloge est vraie.

Deuxièmement, si le ॺot support f prend la valeur de présence v au cycle c , alors
le cycle initial de l’horloge ( f , v) est nécessairement antérieur ou égal au cycle c (la
réciproque est fausse en général) :

(

υ f ,c = v
)

⇒
(

i( f , v) ≤ c
)

(4.1)

Nous pouvons par exemple utiliser ceࢦe propriété lors de la propagation pour faire
reculer le cycle initial potentiel dans le passé dès que l’on sait que la valeur de f vaut
v . La contraposé nous dit par ailleurs que si le cycle initial est supérieur à c , le ॺot f ne
peut pas valoir v . Encore une fois, lors de la propagation, on peut utiliser ce résultat pour
retirer v du domaine de f aux cycles qui précèdent le cycle i( f ,v).

4.1.1.3 Horlogs mèrs t ࣧlls

À travers les ॺots supports, les horloges sont liées entre-elles par une relation de
parenté (horloges mères/ॹlles) qui nous donnent diॸérentes propriétés exploitables.

Présn ’un horlogmèr Pour avoir ( f , v) présente au cycle c , il faut par déॹnition
que l’évaluation de f au cycle c soit égal à v :

Γ ⊢N f =c v

Cela, à son tour, nécessite que l’horloge de f soit elle-même présente, d’après la déॹnition
de la fonction d’évaluation :

Γ ⊢N h( f ) : presentc
On sait donc que si une horloge est présente à un cycle, son horloge mère y est aussi
présente. Ceࢦe propriété s’écrit comme suit, o on rappelle que m(h) fait référence à
l’horloge mère de h :

(

Γ ⊢N h : presentc
)

⇒
(

Γ ⊢N m(h) : presentc
)

(4.2)
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Orr s yls initiaux Deuxièmement, on sait aussi que l’horloge mère de h est liée
à un cycle initial qui est nécessairement antérieur au cycle initial de h. Autrement dit :

im(h) ≤ ih (4.3)

En eॸet, par déॹnition, h est présente au cycle ih :

Γ ⊢N h : presentih

D’après la propriété 4.2 précédente, l’horloge mère est aussi présente à ce cycle :

Γ ⊢N m(h) : presentih

Or, par déॹnition, im(h) est le cycle minimal auquel l’horloge mère de h est présente. En
tant que tel, il est inférieur à tout autre cycle de présence de m(h), en particulier ih .

Par exemple, si le cycle maximal d’une horloge h dépasse le cycle maximal de son
horloge mère, on peut aussi repousser le cycle maximal de m(h).

yps énumérés Soit un type énuméré T portant n valeurs t1 à tn et un ॺot f de type T

et d’horloge quelconque h. De plus, soient n horloges hi = ( f , ti ). Alors, au cycle initial ih ,
f admet une des valeurs t1 à tn et ainsi, nécessairement, il existe j ∈ 1..n tel que ihi

= ih .
Autrement dit, lorsque toutes les valeurs possibles d’un ॺot support servent à déॹnir une
horloge, il existe une horloge ( f , t j ) dont l’instant initial coïncide avec l’instant initial de
l’horloge de h.

Nous exploitons ceࢦe propriété à la section §4.2.6.1 lorsqu’on eࢥerࢥ à propager
le statut initial d’une horloge mère vers ses horloges ॹlles. Comme l’horloge mère est
présente, il y a des ancesࢥ pour qu’une horloge ॹlle soit présente au même cycle.

Dans le cas des automates de modes que l’on traite au apitreࢥ suivant, une partie
de la hiérarࢥie d’horloges est générée par compilation pour encoder une structure
d’automates. Dans ce sous-ensemble d’horloges, par construction, toutes les valeurs des
types énumérés déॹnissent des horloges : il existe toujours une horloge ॹlle présente au
même cycle que l’horloge mère, qui peut même être déterminée statiquement avant de
commencer la génération de tests. Il s’agit donc en pratique d’un cas que l’on peut traiter
couramment et qui apporte directement une information supplémentaire au système.

4.1.1.4 Existn u yl initial

Un des invariants essentiels lié aux horloges est qu’il existe nécessairement un cycle
initial associé à aqueࢥ horloge. Dans le cas mono-horloge, la résolution de contrainte
tentait d’instancier le statut de cyclemax(,à) initial , et en cas d’éࢥec, introduisait de
nouveaux cycles dans le passé. Cependant, en présence d’une hiérarࢥie d’horloges qui
dépendent les unes des autres, il faut pouvoir garantir que horloge admet bien un cycle
initial. Par exemple, il serait possible d’avoir un statut initial pour l’horloge base à un
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cycle c mais que les relations entre les ॺots empêࢥent les horloges ॹlles d’avoir un statut
initial à un cycle ultérieur.

Cependant, cet invariant ne concerne que les horloges qui sont réellement utiles à
la réalisation de l’objectif de test du PGST. Ainsi, tant qu’une horloge n’a jamais été
introduite dans le système, on peut éviter de lui trouver un cycle intial, ce qui désactive
de fait le sous-ensemble de ॺots qui sont cadencés sur ceࢦe horloge.

4.1.1.5 Invariants tmporisés

Une des caractéristiques du langage avec horloges est que les invariants donnés par
les diॸérentes expressions assert d’un modèle peuvent être cadencés par des horloges
diॸérentes. La signiॹcation d’un invariant avec horloge est qu’il doit être vrai aux cycles
o son horloge est présente.

Dans le cas de l’horloge de base, nous introduisons les assertions comme auparavant,
lorsque le cycle associé qui lui est associé est incrémenté. Pour les horloges relatives,
nous verrons que l’on peut propager les invariants à aqueࢥ cycle o l’instanciation d’un
ॺot support d’une horloge montre que celle-ci est présente. Nous faisons en sorte de ne
propager un invariant au plus une fois par cycle et par horloge (§4.2.3).

4.1.2 Moélisation  la tal ’horlogs
On rappelle que les horloges du langage L+ peuvent être soit base soit un couple

( f , v). Dans le langage C
g
+ , nous les représentons de manière identique, c’est-à-dire soit

par un atome base soit par un terme de la forme (f,v) .

4.1.2.1 Contraint cmax(H, c, St)

Dans le cas mono-horloge vu au apitreࢥ 3, le statut initial ou noninitial était porté
par une contrainte cyclemax. Nous déॹnissons la contrainte « cmax(H, c , St) », o H est
une horloge, c le cycle maximal connu pour ceࢦe horloge et St le statut de H à ce cycle.
Comme auparavant, le statut peut-être initial ou noninitial .

Il existe autant de contraintes cmax(H, c , St) dans un CSP que d’horloges déclarées.
L’ensemble de ces contraintes cmax est appelé table d’horloges, car elles constituent un
groupe cohérent de termes (et aussi parce que l’implémentation utilise un tableau). Le
nombre de ces contraintes est ॹxe au cours des propagations, mais le contenu angeࢥ
pour s’adapter aux informations déduites par la génération de test.

Ations à l’instaniation u statut Les contraintes cmax manipulent des statuts qui
peuvent être observé et/ou modiॹés par d’autres contraintes. On souhaite meࢦre à jour
la table d’horloges quand le statut est modiॹé. Cependant, nous avons aussi besoin, par
la suite, de déclenࢥer d’autres traitements quand le statut devient connu (notamment
ajouter des contraintes propage).
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Or, la contrainte cmax est retirée du CSP à la même étape de réécriture que celle
o le statut est instancié : ce mécanisme est nécessaire pour empêࢥer une règle d’être
applicable à la fois avant et après la réécriture (ce qui peut introduire trop de contraintes
dans le système).

Àࢥaque fois que l’onmodiॹe une contrainte cmax , on ajoute une autre contrainte de
la formewatߴ(H, c, St) . Celle-ci ne disparaît pas immédiatement du CSP est peut réaliser
des traitements quand le statut est instancié.

Fontion setcmax Nous passons systématiquement par la fonction intermédiaire
setcmax pour introduire les deux contraintes précédentes. Lorsqu’il existe déjà un statut
pour H au cycle c , on se contente d’uniॹer le statut désiré avec le statut existant. Sinon,
on ajoute à la fois la contrainte cmax et la contrainte watߴ .

setcmax(S, H, c ,St) =
{

{OSt ≡ N St } si S ⊢ cmax(H, c , OSt)
{

cmax(H, c , St) ,watߴ(H, c, St)
}

sinon

Celle-ci admet une version simpliॹé sans la variable de statut en argument. Soit S un CSP
et St une variable tels que St soit libre dans S :

S ⊢ St : fresh

On déॹnit alors :

setcmax(S, H, c) = setcmax(S, H, c ,St) ∪ {St ∈ Dstatus }

Les règles pour cmax et watߴ sont données aux sections §4.2.5 (p. 141) et §4.2.6 (p. 144).

4.1.2.2 al ’horlogs initial

Dans la grammaire qui suit, nous introduisons l’ensemble C SPde f (C ) qui contient
les déclarations initiales que l’on doit ajouter à un CSP C . Dans le apitreࢥ précé-
dent (§3.2.8.2), l’ensemble C SPde f initialisait la contrainte cyclemax. Nous faisons de
même ici, à ceci près qu’il existe plusieurs contraintes cmax à initialiser, une par horloge.

Les cycles maximaux sont tous initialisés à −1, comme précédemment. De même, le
statut lié à l’horloge de base vaut directement « noninitial », ce qui rend la contrainte
ॹltrable. Les autres statuts sont quant à eux laissés libres, car on n’est pas sr à priori que
les horloges soient présentes au cycle zéro (ॹnal).

Ensml s horlogs Pour un ensemble de contraintes S, on note clo߳s(S)

l’ensemble des horloges déclarées dans ce système :

clo߳s (S) =
{

H | S ⊢ clo߳(x,H) , x ∈A
}
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Ensml s ࣨots supports De même, nous déॹnissons l’ensemble ows(S)ࢷ߳ qui
contient l’ensemble des ॺots du système qui servent à déॹnir une horloge :

ows(S)ࢷ߳ =
{

f | ( f , x) ∈ clo߳s(S) , x ∈A
}

Ensml C SPde f (S) Soient un ensemble S de contraintes et H = {H1, . . . , Hn}

l’ensemble des horloges relatives de c , avec n ∈N :

H = clo߳s (S) \ {base}

On se donne aussi un ensemble V = {V1, . . . ,Vn} ⊆V de variables libres dans S :

S ⊢V1, . . . ,Vn : fresh

Alors, nous déॹnissons l’ensemble C SPde f (S) ainsi :

C SPde f (S) = setcmax(S, base, −1,noninitial )

∪
n
∪

i=1

(

setcmax(S, Hi , −1,Vi ) ∪ {Vi ∈ Dstatus }
)

Celui contient un statut noninitial pour l’horloge de base et un statut variable pour
acuneࢥ des autres horloges modélisées. Le statut est variable car il est possible qu’il n’y
ait pas de cycle initial pour l’horloge dans la séquence générée : le cycle −1 représente le
fait que le cycle initial peut se produire après le cycle ॹnal de la séquence générée.

4.1.3 Grammair attriué
Nous présentons les modiॹcations de la grammaire aࢦribuée vue au -aࢥ

pitre 3 (§3.2.8.2). Nous introduisons les types énumérés, en y intégrant les ॺots booléens,
et ajoutons des informations d’horloges dans le CSP résultant. En particuler, les invariants
sont liés à des horloges, de même que l’objectif de test et les directives split.

Les diॸérents angementsࢥ d’organisation qui sont mis en place au sein du CSP par
la compilation d’un programme L࣏࣍࣎࣌ࢿ multi-horloges sont résumés ci-dessous. Nous
avons donné à la section §⁇ du apitreࢥ précédent un récapitulatif de la structure d’un
CSP après compilation depuis le langagemono-horlogeL1. Un élément deL

g
+ nous donne

un CSP ayant la structure décrite auparavant, avec les modiॹcations suivantes :

1. Représentation statique
– clo߳(F,H) : ce nouveau terme associe un ॺot à son horloge.
– enum(T,L) : dans ce terme clos, l’identiॹant de type T est associé à la liste des
valeurs symboliques L, constituée d’atomes distincts.

– assert(A,H) : invariant temporisé ; A doit être vrai à aqueࢥ cycle o H est
présent.
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– reaߴ(Obj,H) : objectif de test temporisé, o H est l’horloge de Ob j .

2. Contraintes auxiliaires
– Nous introduisons la contrainte « cmax(H, mc , St) » pour aqueࢥ horloge H du
système, qui remplace la contrainte cyclemax précédente.

3. La contrainte propage est modiॹée, elle admet un argument supplémentaire
(l’horloge) et traite les nouveaux opérateurs du langage.

De même que précédemment, nous décrivons et commentons les diॸérentes règles de
production de la grammairemodiॹée. Nous ne reprenons pas les règles qui sont identiques
à celles de la compilation vers C

g
1
.

Moèl Nous prenons en compte maintenant les types énumérés. Les traductions des
déclarations de types sont regroupées dans l’ensemble T ; celui-ci est passé en paramètre
à la traduction du nœud. Celle-ci synthétise remonte l’ensemble de termes N . Finalement,
la traduction M du modèle tout entier correspond à l’union de T et N .

Model (M↑) ::= Types (T ↑) Node (T ↓, N ↑) — M = T ∪N

Délarations  typs Une déclaration de type contient l’ensemble des types énumérés
d’un modèle, sous la forme d’une relation entre l’identiॹant du type et la liste de ses
éléments. Comme le type booléen est un type énuméré particulier prédéॹni, on ajoute
systématiquement le terme enum qui lui est associé dans le résultat ॹnal.
Soit Ebool = enum(bool,[false,true]) :

Types (T ↑) ::= Enum (E↑) Types (T
↑

0
) — T = {E }∪T0

| ǫ — T = {Ebool }

yp énuméré La déclaration d’un type énuméré d’identiॹant ࠷ , à n valeurs
symboliques v1 à vn , donne lieu à la construction d’un terme enum(࠷, [v1, . . . , vn])

associant l’identiॹant à la liste ordonnée des valeurs.

Enum (E↑) ::= type ࠷ = enum { EnumList (L↑) } — E = enum(࠷,L)

EnumList (L↑) ::= ࠷ , EnumList (L
↑

0
) — L = [࠷|L0]

| ࠷ — L = [࠷]

Nœu Maintenant, la règle admet un argument supplémentaire, la liste des types
énumérés. Celle-ci est ajoutée aux déclarations de variables pour constituer le contexte
C passé à la traduction du corps du nœud et des extensions propres à GATeL.
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Node (T ↓, N ↑) ::= node ࠷ ( Vars (in↓, I ↑) )

returns ( Vars (out↓,O↑) ) ;

OptVars (V ↑)

let

Body (C ↓,B↑)

Extensions (C ↓,E↑) —
{

C = T ∪ I ∪O ∪V

N =C ∪B ∪E

tel ;

Délaration ’un varial Les règles de production pour les déclarations de variables
sont presque identiques à celles vues précédemment. Chaque déclaration déॹnit mainte-
nant, en plus du type d’une variable, son horloge.

Var (E↓,V ↑) ::= ࠷ : Type (T ↑) Clk (C ↑) — V =







type(࠷,T ),

io(࠷,E),

clo߳(࠷,C)







Un type peut être donné par int, bool ou un identiॹant de type énuméré.

Type (T ↑) ::= int — T = int
| bool — T = bool
| ࠷ — T = ࠷

Délaration ’horlog La déclaration d’une horloge suit la même syntaxe que le
ॹltrage avec l’opérateur when. Les règles déॹnissent 4 déclarations possibles : le cas
général o l’identiॹant du ॺot support et la valeur de présence sont donnés, deux
notations simples dans le cas o l’identiॹant est un ॺot booléen et le cas o le ॺot est
cadencé sur l’horloge de base.

Clk (C ↑) ::= when 1࠷ match 2࠷ — C =߳(1࠷, 2࠷)
| when ࠷ — C =߳(࠷, true)
| when not ࠷ — C =߳(࠷, false)
| ǫ — C = base

Corps ’un nœu Les équations et les assertions sont semblables aux règles précé-
dentes. Cependant, les assertions portent maintenant une information supplémentaire, à
savoir l’horloge de l’expression invariante. La signiॹcation d’un invariant exprimé par
un ॺot temporisé est la suivante : à aqueࢥ cycle o l’invariant est évaluable, sa valeur
doit être true.
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BodyElt (C ↓,BE↑) ::= ࠷ = Expr (C ↓,E↑,EC k↑) ; — BE = equa(࠷,E)

| assert Expr (C ↓, A↑, AC k↑) ; — BE = assert(A, AC k)

Exprssions Les règles propres aux expressions remontent maintenant aussi une
information d’horloge. Les liࢦéraux booléens sont regroupés dans le cas général des
valeurs de types énumérés. Lorsque l’on rencontre un identiॹant de ॺot, l’horloge déclarée
de ce ॺot est retournée comme horloge de l’expression.

Expr (C ↓,E↑, H↑) ::= ( Unop (C ↓,E↑, H↑) )

| ( Binop (C ↓,E↑, H↑) )

| if ( Expr (C ↓, I ↑, H↑) )

then Expr (C ↓, A↑, H↑)

else Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = if(I , A,B)

| ( Expr (C ↓,F ↑,F H↑) When (H↑) ) — E =when(F,F H)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) → Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = init(A,B , [])

| Expr (C ↓, A↑, H↑)

→∗ ( EList (C ↓,L↑) )

Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = init(A,B ,L)

| merge ( ࠷ ; EList (C ↓,L↑, HL↑) — E =merge(࠷,L)

C ⊢ clo߳(࠷, H)

| Ident (C ↓,E↑, H↑)

| ࡇࡁ — E = ࡇࡁ
H = base

Un identiॹant peut faire référence soit à un ॺot, soit à une valeur d’un type énuméré.
Lorsqu’il s’agit d’un ॺot, il existe un terme de foncteur clo߳ dansC associé à l’identiॹant,
ce qui n’est pas le cas lorsqu’il s’agit d’une valeur symbolique.

Ident (C ↓,E↑, H↑) ::= ࠷ — E = var(࠷) si C ⊢ clo߳(࠷, H )

(E , H) = (࠷,base) sinon

Le ॹltrage d’un ॺot correspond aux trois cas que l’on vus précédemment, à savoir le cas
général avec les types énumérés et ceux o le ॺot support est booléen.

When (H↑) ::= when 1࠷ match 2࠷ — H =߳(1࠷, 2࠷)

| when ࠷ — H =߳(࠷, true)

| when not ࠷ — H =߳(࠷, false)
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Lists ’xprssions Les listes d’expressions que l’on avait déॹnies précédemment
sont modiॹées et n’acceptent plus que des identiॹants de ॺots. En eॸet, une telle liste
contient diॸérentes expressions, o l’horloge de acuneࢥ d’entre elles est quelconque :
elles ne sont pas forcément égales les unes avec les autres. Il faudrait se souvenir de ces
horloges, par exemple pour l’opérateur de réinitialisation. Or, on mémorise les horloges
associées à aqueࢥ ॺot du nœud. En n’autorisant que des identiॹants de ॺots dans les
listes d’expressions, on sait que l’on pourra retrouver l’horloge de aqueࢥ expression car
acuneࢥ est associé à un ॺot nommé. Cela est important pour les ॺots de redémarrage,
qui sont asynࢥrones, ou encore la directive split. Mais recourir aux identiॹants est
utile aussi dans le cas de l’opérateur merge, o les horloges sont pourtant toujours
connues.

En eॸet, cet opérateur merge fait référence à des suites d’expressions dont les horloges ne
sont pas forcément déclarées dans le nœud : prenons par exemple un ॺot booléen b qui
est utilisé uniquement dans l’ expression suivante : merge(b,E when b, F when not b).
Les ॺots E et F ont pour horloges respectives (b, true) et (b, false), mais on ne sait pas,
après traduction en un CSP, que ces deux horloges existent. Cela pose problème dans la
gestion des horloges et des cycles initiaux, que l’on détaillera par la suite. Le fait d’avoir
un identiॹant de ॺot au lieu des expressions « E when b » et « F when not b » nous
assure qu’il existe des termes de la forme clo߳(f,(b,true)) et clo߳(g,(b,false)) dans le
CSP résultant, avec f et g deux identiॹants.

Comme l’introduction systématique des identiॹants peut nuire à la lisibilité, les
exemples que nous proposons par la suite montrent des listes d’expressions et non des
listes d’identiॹants. Il est implcite dans ce cas qu’il existe des ॺots intermédiaires associés
à ces expressions. Nous évitons ainsi de devoir trop modiॹer la fonction de traduction.

EList (C ↓,EL↑) ::= ࠷ ; EList (C ↓,ET ↑) — EL = [࠷|ET ]

| ࠷ — EL = [࠷]

Nous réécrivons ici les règles des opérateurs unaires et binaires restants pour y ajouter
le paramètre d’horloge aux non-terminaux. Dans les opérations binaires qui suivent, les
deux membres doivent avoir la même horloge.

Unop (C ↓,E↑, H↑) ::= - Expr (C ↓,F ↑, H↑) — E =minus(F)
| not Expr (C ↓,F ↑, H↑) — E = not(F)
| pre Expr (C ↓,F ↑, H↑) — E = pre(F)
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Binop (C ↓,E↑, H↑) ::= Expr (C ↓, A↑, H↑) + Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = add(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) - Expr (C ↓,B↑, H↑) — E =minus(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) * Expr (C ↓,B↑, H↑) — E =mult(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) div Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = div(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) mod Expr (C ↓,B↑, H↑) — E =mod(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) > Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = gt(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) < Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = lt(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) ≥ Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = geq(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) ≤ Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = leq(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) and Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = and(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) or Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = or(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) = Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = eq(A,B)

| Expr (C ↓, A↑, H↑) 6= Expr (C ↓,B↑, H↑) — E = neq(A,B)

Dirtivs  GAL+ Les extensions de GATeL sont modiॹées pour prendre en
compte les horloges. Nous rappelons que dans la règle qui suit, l’ensemble résultat
comporte des contraintes par défaut présentes dans le système initial. Ici, on doit meࢦre
en place les contraintes d’horloges et l’ensemble en question est noté C SPde f (C ), car
contrairement au cas mono-horloge, il dépend ici du contexte C . Nous avons déॹni cet
ensemble à la section §4.1.2.2.

Extensions (C ↓,E↑) ::= Objective (C ↓,O↑) — E = {O}∪P∪

Params (P↑) S ∪C SPde f (C )

Splits (C ↓,S↑)

L’objectif de test est représenté ceࢦe fois par un terme qui abrite, en plus de l’expression
L࣏࣍࣎࣌ࢿ que l’on souhaite observer, l’horloge de celle-ci. Dans ce cas, l’objectif signiॹe à
la fois que l’horloge est présente et que l’expression booléenne est vraie.

Objective (C ↓,O↑) ::= reach Expr (C ↓,E↑, H↑) ; — O = reaߴ(E,H)

Les paramètres du problème sont les mêmes que précédemment. Par ailleurs, en
angeantࢥ la déॹnition de EList précédemment, nous avons modiॹé implicitement les
directives split. On rappelle que la directive s’exprime ainsi :

Split (C ↓,S↑) ::= split ࠷ with [ EList (C ↓,L↑) ] — S = split( ࠷,L)

Or, comme aqueࢥ sous-cas de test représenté dans la liste d’expression est donné par
un identiॹant qui peut avoir son horloge propre, indépendante de l’horloge du ॺot de
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contrôle et des horloges des autres cas de test. Lors de l’extension de GATeL aux horloges
multiples, les directives split ont d’abord été étendues de sorte à ce que les expressions
partagent toutes la même horloge. Par la suite, nous avons modiॹé les règles de calcul
d’horloges pour la directive aॹn que les horloges soient indépendantes.

Cela est consistent avec le traitement de l’objectif de test principal dont l’horloge n’est
pas restreinte à priori. De même, ici, aqueࢥ sous-cas peut activer une partie diॸérente
du système, sans nécessairement avoir à être synࢥronisé avec l’expression de déॹnition
d’un autre cas de test, qui elle est introduite dans un CSP diॸérent lors d’un découpage
fonctionnel. Ceࢦe modiॹcation nous a été aidé lors de la mise en œuvre de la couverture
structurelle des automates de modes, que l’on décrit au apitreࢥ suivant.

4.1.4 lations ntr ࣨots t horlogs

On rappelle que les relations h et m décrites dans le cadre du langage L
g
+ (fonction

d’évaluation) nous donnent respectivement l’horloge d’un ॺot et l’horloge mère d’une
horloge. Elles ont un équivalent dans le langageC

g
+ à travers les prédicats clo߳ etmother .

4.1.4.1 Horlog ’un ࣨot

La première est donnée directement par les termes de foncteur clo߳ que l’on obtient
par compilation d’un PGST multi-horloges vers un ensemble de contraintes, à savoir
clo߳(f,H) pour tout identiॹant de ॺot f avec H le terme représentant l’horloge de
f . Cependant, on la notera de préférence clo߳(f)=H pour diॸérencier les rôles des
arguments.

4.1.4.2 Horlog mèr ’un horlog

La seconde relation est déduite de la première à l’aide du prédicat mother suivant :

ࢿ࣍ࢻࢼ࣌ࢿࣂ࣎ࣉࣇ
S ⊢mother(base)=base

࣌ࢿࣂ࣎ࣉࣇ
H = ( f , v) S ⊢ clo߳(f)=M

S ⊢mother(H)=M

4.1.4.3 Présn ’un horlog

Nous déॹnissons les prédicats present , undefclo߳ et absent relatifs aux horloges. Ces
prédicats adaptent les déॹnitions d’une horloge présente ou absente vues au apitreࢥ 2
en tenant compte du fait que la grille de valeurs peut-être partiellement construite.

Horlog présnt Lorsque l’horloge est un couple ( f , v), on dit qu’elle est présente au
cycle c si f est représenté par l’atome v . Il faut donc qu’il existe un terme f 7→c v dans le
CSP pour que ce soit le cas. L’horloge de base est quant-à-elle présente à tous les cycles.

ࢿ࣍ࢻࢼ࣎ࣈࢿ࣍ࢿ࣌࣊
S ⊢ present(base,c)

ࣆࢿ࣌࣎ࣈࢿ࣍ࢿ࣌࣊
S ⊢ f 7→c v

S ⊢ present((f,v),c)
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Horlog inéࣧni Lorsqu’il n’existe pas de tel terme f 7→c v dans la grille, c’est-à-dire
quand on a undef(f, c) dans le CSP courant (voir page 96), l’horloge est indéॹnie. Alors,
par déॹnition :

ࣅࢽࣉࣆࢽࣀࢿࢾࣈ࣏
S ⊢ undef(f, c)

S ⊢ undefclo߳((f,v),c)

Horlog asnt Nous avons aussi parfois besoin de savoir si une horloge est absente
à un cycle, de manière certaine. La grille de valeurs doit pour cela contenir suॻsamment
d’informations. D’une part, une horloge H est absente si son horlogemère l’est elle-même.

࣌ࢿࣂ࣎ࣉࣇ࣎ࣈࢿ࣍ࢼࢻ
S ⊢mother(H)=M S ⊢ absent(M,c)

S ⊢ absent(H,c)

D’autre part, si l’horloge mère est présente, H n’est absente au cycle c que s’il existe un
terme f 7→c W avec W une variable ou un terme non-uniॹable avec v .

ࣅࢽࣉࣆࢽ࣎ࣈࢿ࣍ࢼࢻ

S ⊢mother(H)=M S ⊢ present(M,c)
H = ( f , v) S ⊢ f 7→c W S ⊢W ≈ DW v ∉ DW

S ⊢ absent(H,c)

Si la valeur v est dans le domaine ou si f n’est pas représenté au cycle c , on ne peut pas
être sr que l’horloge est absente.

4.1.5 isualisation s ࣨots t s statuts  yl
Dans nos exemples, nous aurons besoin de représenter à la fois les statuts associés aux

diॸérentes horloges, ainsi que les valeurs ou variables déjà propagées dans le système, en
même temps que leurs domaines respectifs. La ॹgure 4.1 illustre l’ensemble des notations
que nous utilisons. La première colonne est une représentation de la hiérarࢥie entre les
ॺots, o sont mélangés alternativement les horloges et les ॺots temporisés.

– Sur une ligne o est placée une ॺot, par exemple f , on représente les valeurs de ce
ॺot dans le temps, telle que donnée par la contrainte f 7→c V . Lorsque l’élément V

est une variable, on peut indiquer à côté son domaine de valeurs.
– Sur une ligne o est représentée une horloge H , on place les diॸérentes valeurs
prises par le statut cmax(H , c , St) dans le temps. Pour ne pas surࢥarger la
représentation, on associe les symboles suivants aux diॸérentes valeurs possibles
du statut, pour un cycle c donné :

« ∥ » S vaut initial .

« ◦ » S est indéterminé au cycle c ; on peut aussi avoir une variable à la place.

« × » Le statut au cycle c est, ou a été, noninitial .
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Cycles 5 4 3 2 1 0

base ∥ × × × × ×

f u F4 : [u, v] v w u v

(f,u) ∥ ×

x 5 6

(f,v) ◦ ×

y Y3 9

(f,w) ∥

z Z2 : 0..10

m 5 M4 Y3 Z2 6 9

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.1: Grille arbitraire illustrant la représentation du CSP

La table contient deux ॺots f et m cadencés sur l’horloge de base. Le ॺot f admet trois
valeurs possibles, symboliques, à savoir u, v et w. Les ॺots entiers x, y et z sont d’horloges
respectifes ( f ,u), ( f , v) et ( f , w). Le ॺot m est le résultat de l’application d’un merge sur
ces trois ॺots : m = merge(f ; x ; y ; z) ;

On peut voir ainsi que l’horloge de base est initiale au cycle 5. Par ailleurs, au cycle 4, le
domaine associé à F4, qui représente f au cycle 4, exclut la valeur w. Comme la première
occurence de f = w a lieu au cycle 2, on sait aussi que l’horloge ( f , w) est initiale au
cycle 2. En revanࢥe, le statut de ( f , v) est indéterminé au cycle 3 : selon la valeur de f
au cycle 4, la première occurence de v peut-être présente soit au cycle 3 soit au cycle 4.

4.1.6 Génération  tsts av horlogs
La contrainte propage admet un paramètre supplémentaire dans GATeL+. Elle est de

la forme suivante, o R est un terme ou une variable de C
g
+ , Exp une expression de ॺot,

h l’horloge de ceࢦe expression et c un cycle.

propage(R,Exp ,h,c)

Comme auparavant, on notera ceࢦe contrainte sous une forme plus compacte, à savoir :

R ⇒(h,c) Exp

Nous aurons besoin de faire appel à propage o le résultat propagé est une variable libre.
Pour simpliॹer les règles à venir, nous déॹnissons la contrainte auxiliaire propage(f,c) ,
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o f représente nécessairement un identiॹant de ॺot et qui admet l’unique règle suivante
(DT est l’intervalle de valeurs par défaut du type T ) :

2ࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ clo߳(f)=H S ⊢ type(f,T) S ⊢V : fresh

⊢ S ∪
{

propage(f,c)
}

→ S ∪
{

V ⇒(c,H) f ,V ∈ DT

}

4.1.6.1 ur-approximation

En plus des contraintes propage, nous avons modiॹé la déॹnition de la sur-
approximation : La fonction de sur-approximation prend maintenant un argument
supplémentaire, l’horloge du ॺot évalué. On note ainsi le fait que l’expression E d’horloge
H admeࢦe le domaine D comme sur-approximation au cycle c :

S ⊢ E ≈(c,H) D

Nous utilisons ceࢦe notation par la suite.

4.1.6.2 Changmnts simpls  propage

Nous ne détaillons les modiॹcations apportées aux règles relatives à la contrainte
propage o il suॻt d’ajouter l’argument supplémentaire (l’horloge) sans que la séman-
tique ne soit directement inॺuencée. Par exemple, la propagation des opérateurs binaires
de L࣏࣍࣎࣌ࢿ est pratiquement identique à celle vue page 92 :

ࣂ࣎ࣃ࣌ࢻ࣊ࣉࣈࣃࢼ࣊ࣉ࣌࣊

S ⊢VA,VB : fresh
R ∈

{

add ,minus ,mult ,div ,mod ,gt , lt ,geq , leq
}

⊢ S ∪
{

R ⇒(c,H) R(A,B)
}

→ S ∪
{

R(R,VA ,VB ) ,VA ⇒(c,H) A ,VB ⇒(c,H) B
}

Cependant, une diॸérence existe dans le traitement des ॺots booléens, car dans le langage
C

g
+ , le type booléen de L࣏࣍࣎࣌ࢿ est un pris comme un type énuméré prédéॹni et traité

comme tel dans le ॹltrage. Ci-dessous, si le résultat R est associé au terme val(v) ou
enum(v) , alors ce résultat doit s’uniॹer avec la valeur v contenue dans le terme. Elle
remplace les règles précédentes qui traitaient les entiers et les booléens diॸéremment.

ࣇ࣏ࣈࢿࣆࢻ࣐࣊ࣉ࣌࣊
U ∈ {val ,enum }

S ∪
{

R ⇒(c,H) U (v)
}

→ S ∪ {R ≡ v }

Il existe ainsi quelques modiॹcations mineures entre les deux langages. Nous décrivons
rapidement les traitement dans propage pour les nouveaux opérateurs du langage when et
merge. Dans la suite du ,apitreࢥ nous nous penࢥons sur les ॹltrages plus importants qui
doivent être modiॹés pour supporter la sémantique du langage multi-horloges, comme
pre et →∗.
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Filtrag La propagation dans un terme de la forme when(E,HE ) s’eॸectue directement
dans le terme E avec l’horloge HE . Ici, on rappelle que l’horloge HE est celle de E , qui est
plus haut dans la hiérarࢥie que H : en eॸet, l’expression E d’horloge HE est ralentie sur
l’horloge H . and on passe du résultat ॹltré au ॺot E non ॹltré, on reprend l’horloge
plus rapide HE conservée dans le terme.

ࣈࢿࣂ࣑࣊ࣉ࣌࣊
⊢ S ∪

{

R ⇒(c,H) when(E,HE )
}

→ S ∪
{

R ⇒(c,HE ) E
}

Fusion  ࣨots Dans le cas de l’opérateur merge, la contrainte ॹltrée est de la forme :

R ⇒(c,H) merge(f,E1,. . . ,En)

Dans le cas trivial o la valeur de f est connue au cycle c et vaut vi , la propagation
redescend dans l’expression Ei associée à la valeur vi ; l’horloge associée à propage est
alors ( f , vi ).

࣎࣍ࣈࣃࢿࣁ࣌ࢿࣇ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ f 7→c vi vi ∈A

⊢ S ∪
{

R ⇒(c,H) merge(f,E1,. . . ,En)
}

→ S ∪
{

R ⇒(c,( f ,vi )) Ei

}

Le traitement est un peu plus complexe si f n’est pas évaluable directement. Le domaine
de R peut-être incompatible avec une des sur-approximations de Ei , auquel cas on retire
la valeur vi du domaine potentiel de f au cycle c . Par ailleurs, le domaine du résultat R

peut être intersecté avec l’union des sur-approximations des Ei . Nous ne détaillons pas
ces règles ici.

4.1.6.3 éltion  as  tsts

La directive split fonctionne comme précédemment, en ajoutant aqueࢥ nouvelle
hypothèse dans un nouveau CSP (§3.3.5.3). Ici, on force les hypothèses à être portées par
des identiॹants de ॺots car ainsi ils leur horloges est accessible dans le modèle à base de
contraintes (par clo߳(f)=H ). Chaque cas de test fonctionnel se comporte alors comme
un nouveau sous-objectif de test o l’on propage d’une part son horloge et d’autre par
l’hypothèse supplémentaire comme valant true.

Dans les autres sections, nous nous intéressons à la sélection structurelle des
opérateurs pre et →∗ aux pages respectives 160 et 175.

4.2 Cohérn  la tal ’horlogs
Dans ceࢦe partie, nous décrivons les règles liées à la cohérence de la table d’horloges.

Ces règles consistent à s’assurer que les invariants énoncés à la section §4.1.1 sont
respectés.
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Cycles 9 8 7 6 5 4 3 2 1 0

base ∥ × × × × × × × × ×

x 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9

h H a a a b a b b a a

(h,a) ◦ × × × × ×

xa 1 2 3 5 8 9

(h,b) ◦ × ×

xb 4 6 7

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.2: Grille initiale

Nous donnons tout d’abord des exemples de propagations que l’on souhaite voir
réalisées, puis détaillons les règles propres aux horloges, aux statuts et aux ॺots supports,
notamment l’insertion des invariants portés par expressions assert. Nous redéॹnissons
le ॹltrage de propage dans le cas des identiॹants de ॺots.

4.2.1 Présntation
La table de la ॹgure 4.2 correspond à une grille en partie générée. Elle montre un ॺot

x entier, le ॺot h qui sert de support à deux horloges (h, a) et (h,b), o a et b sont les
deux éléments d’un type énuméré. Les ॺots xa et xb sont les ॹltrages x selon les horloges
respectives (h, a) et (h,b). Le cycle 9 est le cycle initial de l’horloge de base. Les statuts
des deux autres horloges du système sont encore inconnus, car ils dépendent tous deux
de la valeur symbolisée par H . La variable H est la représentante du ॺot h au cycle 9.

4.2.1.1 Instaniation  H

Nous oisissonsࢥ d’instancier la variable H avec la valeur a. Dans la ॹgure 4.3, ceci
correspond à la leࢦre a encadrée en noir. Comme le ॺot h est un ॺot support pour l’horloge
(h, a), on peut meࢦre à jour le statut précédent, au cycle 8, car le nouveau cycle initial
potentiel devient le cycle 9. La croix en gris au cycle 9 montre ce angementࢥ de statut.

En meࢦant à jour le statut au cycle 9, on constate que l’horloge mère est initiale
au même cycle. Or, on sait que l’instant initial d’une horloge mère est antérieur (ou
égal) à l’instant initial de ses horloges ॹlles. Par ailleurs le cycle c présent dans une
contrainte cmax(Ck, c , St) est le plus grand cycle déjà propagé qui est succeptible d’être
l’instant initial de l’horloge C k . L’instant initial d’une horloge ॹlle est donc encadré en
permanence entre le cycle initial de son horloge mère et la valeur courante du cycle c .
Ici, les deux sont identiques, et nécessairement, le statut de (h, a) est initial au cycle 9.
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Cycles 9 8 7 6 5 4 3 2 1 0

base ∥ × × × × × × × × ×

x 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9

h a a a a b a b b a a

(h,a) ∥ × × × × × ×

xa 0 1 2 3 5 8 9

(h,b) ∥ × ×

xb 4 6 7

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.3: Instanciation de H

Cycles 9 8 7 6 5 4 3 2 1 0

base ∥ × × × × × × × × ×

x 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9

h b a a a b a b b a a

(h,a) ∥ × × × × ×

xa 1 2 3 5 8 9

(h,b) ∥ × × ×

xb 0 4 6 7

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.4: Instanciation du statut de (h, a) à initial

Le même raisonnement s’applique à l’horloge (h,b). L’uniॹcation de H avec a nous
permet de déterminer que le statut de ceࢦe horloge au cycle 5 doit être initial (encadré
en blanc). Comme base est initiale au cycle 9 et qu’il n’existe que des valeurs a pour le
ॺot h entre les cycles 9 et 5, ce cycle 5 est le cycle initial de (h,b).

Finalement, xa admet une valeur au cycle 9, car son horloge est présente (zéro
encerclé). En propageant son expression de déॹnition à ceࢦe étape, on peut introduire
plus de contraintes dans le système et ainsi détecter plus tôt des insatisfaisabilités. De
même, s’il existe des invariants dont l’horloge est (h, a), on les propage au cycle 9.

4.2.1.2 Instaniation u statut  (h, a)

Dans la ॹgure 4.4, on suppose ceࢦe fois que le statut variable de (h, a) au cycle est
instancié à initial . Dans ce cas, lorsque le statut est instancié, il n’est plus possible que h
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Cycles 9 8 7 6 5 4 3 2 1 0

base ∥ × × × × × × × × ×

x 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9

h b a a a b a b b a a

(h,a) ∥ × × × × ×

xa 1 2 3 5 8 9

(h,b) ∥ × × ×

xb 0 4 6 7

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.5: Instanciation du statut de (h,b) à noninitial

prenne la valeur a à un cycle antérieur au cycle 8. C’est pourquoi a est retiré du domaine
de H , ce qui ne laisse plus à ceࢦe variable que la valeur b. L’instanciation de H à b est
similaire au cas précédent, mais ceࢦe fois on met à jour le statut de (h,b) qui devient
initial au cycle 9. Finalement, on propage le ॺot xb au cycle 9.

4.2.1.3 Instaniation u statut  (h,b)

Dans notre dernier exemple, à la ॹgure 4.5, on uniॹe ceࢦe fois le statut de (h,b) au
cycle 5. Dans un premier temps, on ,eࢥerࢥ à partir du cycle 5, le dernier instant o le
ॺot h pouvait valoir b. On parcourt donc les valeurs précédentes de h jusqu’à arriver
au cycle 9 o la valuation est donnée par H (dont le domaine contient b). Comme le
cycle obtenu est le même que le cycle initial de l’horloge parente, le statut de (h,b) y est
nécessairement aussi initial , ce qui provoque l’uniॹcation de H avec b et la propagation
consécutive du statut initial pour (h, a) au cycle 8.

4.2.2 tatut ’un horlog à un yl
Nous redéॹnissons la fonction status vue page 93 pour traiter les horloges multiples.

Celle-ci nous donne donc le statut associé à une horloge à un cycle donné. En particulier,
le statut retourné est noninitial quand le cycle en argument est supérieur (postérieur) au
cycle lié à l’horloge par la contrainte « cmax ».

࣒ࢻࣇ࣏࣍࣎ࢻ࣎࣍
S ⊢ cmax(H, mc , St)

S ⊢ status(H,mc) : St
࣌ࢿࣂ࣎ࣉ࣏࣍࣎ࢻ࣎࣍

S ⊢ cmax(H, mc , St) mc > c ≥ 0

S ⊢ status(H,c) : noninitial
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4.2.3 Assrtions portés par un horlog
Nous déॹnissons la fonction asserts(S,H,c) suivante qui construit, pour un CSP donné

S ∈ L
g
+ , l’ensemble de contraintes propage qui forcent les invariants d’horloge H à être

vrais au cycle c .

asserts(S, H, c) =
{

true⇒(c,H) A | assert(A,H) ∈ S
}

Nous utilisons ceࢦe fonction dans les sections qui suivent. L’introduction des invariants
est gérée par deux mécanismes :

– Dans le cas de l’horloge de base, par la contrainte cmax introduite précédem-
ment (§⁇), dont les règles sont détaillées à la section §4.2.5.

– Dans le cas des horloges relatives, par la contrainte߳ࢷow déॹnie à la section §4.2.7.

La contrainte owࢷ߳ nous permet de surveiller l’instanciation d’un ॺot support : on
introduit les invariants quand la valuation d’un ॺot support à un cycle correspond à sa
valeur de présence. Pour l’horloge de base, qui n’est pas liée à un ॺot, on se repose sur la
contrainte cmax qui augmente la taille des séquences de tests.

4.2.4 Propagation ’un horlog
Nous déॹnissons une contrainte propclk(H,c) , dont le but est de faire en sorte que

l’horloge H soit présente au cycle c dans l’ensemble de contraintes. La contrainte est
ajoutée car il est possible que l’information selon laquelle l’horloge H en paramètre de
propage est nécessairement présente ne ॹgure pas encore dans le CSP. Il y a plusieurs
raisons à cela, à commencer par la propagation de l’objectif de test.

4.2.4.1 Ojti  tst

Par exemple, lorsqu’on débute la génération de test à partir d’un objectif temporisé
donné par reaߴ(E,H) , son horloge n’est pas forcément déjà propagée. On ajoute donc la
contrainte ici :

ࣂࢽࢻࢿ࣌࣊ࣉ࣌࣊
⊢ S ∪

{

reaߴ(E,H)
}

→ S ∪
{

propclk(H,c) , true⇒(0,H) E ,objective(E,H)
}

De même qu’au apitreࢥ précédent, l’objectif est conservé dans un terme neutre
n’admeࢦant pas de règle de ॹltrage.

4.2.4.2 Déoupag ontionnl

De manière similaire à l’objectif de test, la directive split propage des hypothèses
supplémentaires cadencées sur des horloges quelconques. Nous avons fait en sorte
que la directive n’accepte que des identiॹants de ॺots en arguments, car les horloges
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de ces identiॹants sont conservées dans le modèle, et donc accessibles facilement. La
propagation d’un split est donc analogue à la propagation dans le cas mono-horloge. En
revanࢥe, il est nécessaire que la contrainte propage force la présence des horloges dans
le cas des identiॹants de ॺots. Nous verrons ainsi à la section §4.2.8 qu’une contrainte
propclk est introduite lorsqu’on traite les identiॹants de variables L࣏࣍࣎࣌ࢿ.

4.2.4.3 Hiérari ’horlogs

Nous venons d’introduire le fait que la propagation d’un identiॹant à un cycle force
la propagation simultanée de son horloge, qui à son tour s’assure que son ॺot support est
bien déॹni au même cycle, et ce jusqu’à ce que l’on propage l’horloge de base.

Le mécanisme récursif de propclk selon la hiérarࢥie d’horloges nous assure que
les contraintes cmax sont bien mises à jour, et en particulier que les cycles associés à
une horloge mère est toujours au moins égale à ceux associés à ses horloges ॹlles (voir
propriétés de la section §4.1.1.3).

4.2.4.4 Horlog  as

On sait que l’horloge de base est toujours présente, ce qui rend à priori la contrainte
propclk inutile. Cependant, elle nous permet de repousser le cycle porté par cmax au
cycle courant. En particulier, elle introduit les assertions cadencées sur l’horloge de base.
Si on eࢥerࢥ à propager l’horloge à un cycle égal ou inférieur au plus grand cycle déjà
propagé pour ceࢦe horloge, la contrainte est eॸectivement inutile et peut-être retirée :

ࢾ࣌ࢻࢽ࣍ࣃࢾࢿ࣍ࢻࢼࣅࢽ࣊ࣉ࣌࣊
oc ≥ c S ⊢ cmax(base, oc , St)

⊢ S ∪
{

propclk(base,c)
}

→ S

Si au contraire le nouveau cycle est supérieur, le statut existant est uniॹé avec noninitial :

࣎ࣈࢿࣇࢿ࣌ࢽࣈࣃࢿ࣍ࢻࢼࣅࢽ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢maxsize(mc) bc > c > oc

⊢ S ∪
{

propclk(base,c) ,cmax(base, oc , St)
}

→ S ∪
{

propclk(base,c) ,St ≡ noninitial
}

Cela suॻt pour déclenࢥer dans les propagations successives la création d’un nouveau
cmax pour l’horloge de base au cycle oc +1. On voit que la contrainte propclk(base,c)
demeure dans le CSP tant que le terme cmax n’a pas aࢦeint le cycle c . Cela nous permet de
faire avancer le cyclemaximal jusqu’à ce qu’il aࢦeigne le cycle c . Une fois que cela est fait,
la contrainte propclk est retirée (d’après la règle .(ࢾ࣌ࢻࢽ࣍ࣃࢾࢿ࣍ࢻࢼࣅࢽ࣊ࣉ࣌࣊ L’instanciation
à noninitial est gérée par la contrainte watߴ(base, oc, noninitial ) qui accompagne la
contrainte cmax ; nous la détaillons à la section §4.2.6 (p. 144).
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4.2.4.5 Horlogs rlativs

Dans le cas des horloges relatives, la contrainte propclk propage le ॺot support à sa
valeur de présence. Cela suॻt à meࢦre à jour le statut de cycle comme on le verra pour
le ॹltrage de cmax à la section §4.2.5 (p. 141) :

ࣆࢿ࣌ࣅࢽ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ clo߳(f)=H

⊢ S ∪
{

propclk((f,v),c)
}

→ S ∪
{

v ⇒(c,H) f
}

4.2.5 Filtrag  cmax
Les règles impliquant directement la contrainte cmax visent à tirer parti de la table

d’horloges et des propriétés vues précédemment entre celle-ci et les ॺots de données.

4.2.5.1 Inrémnt u yl  cmax(base, c, St)

Nous venons de voir la règle ࣎ࣈࢿࣇࢿ࣌ࢽࣈࣃࢿ࣍ࢻࢼࣅࢽ࣊ࣉ࣌࣊ qui repose sur le ॹltrage de
cmax : quand le nouveau cycle auquel l’horloge de base doit être présente dépasse le cycle
maximal connu, on instancie les statuts de aqueࢥ nouveau cmax à noninitial jusqu’à ce
qu’il y ait une contrainte cmax positionnée au cycle désiré. Ceࢦe règle suppose qu’une
fois le statut vaut noninitial , on remplace le terme cmax existant par un nouveau à un
cycle de décalage vers le passé. Ceࢦe transformation est réalisée par la règle qui suit :

ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࣈࣉࣈࢿ࣍ࢻࢼ࣒ࢻࣇࢽ

S ⊢maxsize(mc)
nc = c +1 nc < mc S A = asserts(base,nc)

⊢ S ∪
{

cmax(base, c , noninitial )
}

→ S ∪S A ∪ setcmax(S, base, nc)

On incrémente le cycle de sorte à positionner un terme cmax à l’instant nc = c +1. De
plus, à ce nouveau cycle, on propage à true les expressions invariantes cadencées sur
l’horloge de base. Ce traitement est réalisé si le nouveau cycle est bien dans l’intervalle
de cycle autorisé par la borne maximale mc .

4.2.5.2 É  l’inrémnt

Lorsque, justement, le nouveau cycle est trop grand par rapport à la limite portée par
maxsize , on est face à un éࢥec de la génération de tests :

ࣆࣃࢻࣀࢿ࣍ࢻࢼ࣒ࢻࣇࢽ
S ⊢maxsize(mc) c +1 ≥ mc

⊢ S ∪
{

cmax(base, c , noninitial )
}

→
{

fail
}

4.2.5.3 Cyl s horlogs rlativs

Le cycle c d’une contrainte cmax(H, c , St) est associé à un statut St . On rappelle que
le cycle c est le plus grand cycle auquel l’horloge H est connue comme étant présente.
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Lorsqu’on trouve un nouveau cycle, plus loin dans le passé, auquel l’horloge est présente,
on peut décaler la contrainte cmax pour qu’elle référence ce nouveau cycle.

ࢿ࣐ࣉࣇࣆࢿ࣒࣌ࢻࣇࢽ
S ⊢ f 7→nc v S ⊢maxsize(mc) mc > nc > oc

⊢ S ∪
{

cmax((f,v), oc , St)
}

→

S ∪ {St ≡ noninitial }∪ setcmax(S ∪ {St }, (f,v), nc)

Dans la règle précédente, il existe une valuation au cycle nc > oc de f à v , ce qui nous
permet de savoir que l’ancien statut St est noninitial , et que le plus grand cycle auquel
( f , v) est présent est nc . Nous plaçons ainsi une nouvelle contrainte cmax dans le CSP
(par le biais de setcmax , o on s’assure que la variable créée est diॸérente de St ). La
ॹgure 4.6 illustre ceࢦe situation.

Cycles nc · · · oc · · ·

· · ·

f v v

(f,v) ◦ ×

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.6: Décalage du cycle de ( f , v) s’il existe une valuation antérieure de f à v .

4.2.5.4 éution  omain

La règle suivante se base sur la propriété de la page 121 et fait en sorte que les
valuations de f aux cycles antérieurs au cycle initial d’une horloge ( f , v) soient diॸérents
de v .

ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࢿࢽ࣏ࢾࢿ࣒࣌ࢻࣇࢽ

S ⊢ cmax((f,v), i c , initial ) S ⊢ f 7→c W c > i c

S ⊢W ≈ DW v ∈ DW (W 6≡ v) ∉ S

⊢ S → S ∪ {W 6≡ v }

La situation est représentée à la ॹgure 4.7 : le cycle initial i c est connu pour ( f , v), ce qui
limite les valeurs possibles pour f aux cycle c > i c .

4.2.5.5 Déution u yl initial

Il est possible de propager le statut initial d’une horloge mère M vers une de ses
horloges ॹlles H = ( f , v) quand il n’existe qu’une seul cycle possible auquel H peut être
elle aussi initiale. En eॸet, le cycle initial est toujours compris entre le cycle initial de
l’horloge mère et le cycle maximal porté par cmax . Nous notons respectivement cM et
cH ces cycles.
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Cycles c · · · i c · · ·

· · ·

f W v

(f,v) ∥

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.7: Réduction de domaine pour le ॺot support aux cycles antérieurs au cycle
initial : ici W ne peut valoir v , car sinon le cycle i c ne serait pas le cycle intial de ( f , v).

Dans l’intervalle cM ..cH , il existe un sous-ensemble de cycles auxquels on sait avec
certitude que l’horloge H est absente : son ॺot support f admet par exemple une valeur
diॸérente de la valeur de présence v , o l’horloge M elle-même est absente. L’ensemble
de ces cycles d’absences est noté A.

Lorsqu’on retire de l’intervalle cM ..cH les cycles de A, on obtient l’ensemble C des
cycles auxquels : (i) le ॺot f est lié à un domaine trop imprécis ou bien (ii) on ne sait
pas si l’horloge M (ou une de ses ancêtres) est elle-même présente ou non. Les cycles
retenus sont ceux auxquels H est potentiellement initiale, mais pour lesquels il manque
des informations dans le grille de valeurs.

Alors, si l’ensemble C se réduit à un élément c , on peut en déduire que H vaut initial
au cycle c : c’est l’unique cas possible. On ne perd donc pas de solution pour le PGST en
positionnant la contrainte cmax au cycle c et au statut initial :

ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࢾࣈࣃࣀ࣒ࢻࣇࢽ

H = ( f , v) S ⊢mother(H)=M
S ⊢ cmax(M, cM , initial )

S ⊢ cmax(H, cH , St) St 6= initial
A =

{

x ∈ cM ..cH | S ⊢ absent(H,x)
}

C = cM ..cH \ A = {c }

(cmax(H, c , initial ) ) ∉ S (St ≡ initial ) ∉ S

⊢ S → S ∪ setcmax(S, H, c ,initial )

Les deux derniers tests de la forme « · · · ∉ S » évitent que la règle ne soit applicable après
la réecriture, en tenant compte des deux valeurs possibles données par setcmax . Ceࢦe
contrainte est utile lorsqu’on tente de générer les instants initiaux des séquences de tests,
car les statuts sont déduits les uns à partir des autres en cascade lorsqu’il y a suॻsamment
d’informations.

La ॹgure 4.5 de la page 138 illustre ceࢦe règle. Le fait d’instancier le statut existant de
(h,b) à noninitial fait que le seul cycle potentiel comme cycle initial est le cycle 9. Entre
les cycles 9 et 5 inclus, l’horloge (h,b) est toujours absente. Si au moins une des valeurs
de h était inconnue dans cet intervalle de cycles, il n’aurait pas été possible de déduire le
cycle initial de (h,b).
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4.2.5.6 Cyl initial inxistant

Dans la règle précédente, l’ensemble C se réduisait à un seul élément. Si maintenant
l’ensemble C est vide, cela signiॹe que l’horloge H est toujours absente dans l’intervalle
cM ..cH , ce qui rend la table incohérente avec les propriétés précédentes. Il n’existe donc
pas de solution au PGST modélisé :

ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࣆࣃࢻࣀ࣒ࢻࣇࢽ

H = ( f , v) S ⊢mother(H)=M
S ⊢ cmax(M, cM , initial )

S ⊢ cmax(H, cH , St) St 6= initial
∀x ∈ cM ..cH ,S ⊢ absent(H,x)

⊢ S →
{

fail
}

4.2.6 Contraint wat
L’intérêt de la contrainte watߴ(H, c, St) est qu’elle est ॹltrable une seule fois dans un

CSP puis est retirée de l’ensemble de contraintes, alors que cmax ne peut pas être retirée
(on en a besoin pour connaître le cycle maximal). Elle nous permet donc d’introduire des
contraintes de mise à jour de la table au plus une fois par cycle et par horloge.

4.2.6.1 Horlog initial

Au moment o une horloge H voit sont statut devenir initial , on peut favoriser la
détection d’une insatisfaisabilité en propageant ses horloges ॹlles si elles ne l’ont pas
encore été. Ici, « propager les horloges ॹlles » signiॹe qu’on introduit des contraintes
propage pour tous les ॺots supports qui ont pour horloge H .

Comme on l’a vu à la section §4.1.1.3, le cas est intéressant en pratique lorsqu’on
a un type énuméré dont toutes les valeurs sont utilisées pour déॹnir une horloge. En
propageant les ॺots f d’horloge H alors que l’horloge H est initiale, on aura facilement
une valeur pour f (la branࢥe gauࢥe de l’opérateur «→ » est généralement trivialement
évaluable) et ceࢦe valeur nous donnera l’instant initial d’une horloge ॹlle.

Dans la règle qui suit, la fonctionߴildren renvoie l’ensemble des contraintes propage
nécessaires, à savoir celles portant sur des ॺots f d’horloge H , o f appartient à
ows(S)ࢷ߳ . On rappelle que cet ensemble regroupe les ॺots de S ayant un rôle de ॺot
support pour au moins une horloge (cf. §4.1.2.2). La fonction est déॹnie ainsi :

ildren(S,H,c)ߴ =
{

propage(f,c) | f ows(S)ࢷ߳∋ ,S ⊢ clo߳(f)=H
}

On se repose sur la contrainte propage à deux arguments qui se argeࢥ de créer de
nouvelles variables libres à propager dans les expressions de déॹnition des ॺots. La règle
de ॹltrage lorsque le statut est initial est la suivante :

ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࣂࢽ࣎ࢻ࣑
⊢ S ∪

{

watߴ(H, c, initial )
}

→ S ildren(S,H,c)ߴ∪ ∪
{

propclk(H,c)
}
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On peut remarquer qu’on ajoute aussi une contrainte propclk . Elle est utile notamment
pour les horloges relatives car elle force le ॺot support de H à prendre sa valeur de
présence.

Par exemple, si on déduit qu’un cycle c est le cycle initial d’une horloge par la règle
ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࢾࣈࣃࣀ࣒ࢻࣇࢽ de la section §4.2.5.5, on force l’horloge et ses ancêtres à être toutes
présentes à ce cycle c . Cela est intéressant car justement, quand on applique ࢾࣈࣃࣀ࣒ࢻࣇࢽ
,ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃ le cycle c fait partie des cycles pour lesquels on ne peut pas dire si l’horloge est
ou non présente seulement en observant la grille de valeurs. La règle ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࣂࢽ࣎ࢻ࣑ que
l’on vient de voir complète donc les informations manquantes dans le CSP.

4.2.6.2 Horlog non-initial

Si le statut est noninitial , on eࢥerࢥ à garantir qu’il existe bien un cycle précédent
à l’horloge au cycle qui nous intéresse. En eॸet, on sait qu’il existe nécessairement un
cycle précédent à l’horloge, puisqu’un cycle initial doit exister et que le cycle courant a
le statut noninitial .

Pour cela, nous nous reposons sur une contrainte precycle(H,c) à deux arguments qui
propage les contraintes nécessaires de sorte que l’horloge H admeࢦe un cycle précédent
au cycle c . En particulier, elle ne angeࢥ pas le CSP si cela déjà le cas. Nous ne détaillons
ceࢦe contrainte que dans la section §4.3.4 (p. 158) o l’on s’intéresse à l’opérateur pre.
Nous pouvons cependant déjà y faire appel ici :

ࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࣈࣉࣈࣆࢿ࣌ࣂࢽ࣎ࢻ࣑
⊢ S ∪

{

watߴ((f,v), c, noninitial )
}

→ S ∪
{

precycle((f,v),c)
}

4.2.6.3 Instaniation à la limit

Comme la taille des séquences est bornée par le paramètre mc donné par
maxsize(mc) , on peut instancier le statut St d’une contrainte cmax(H, c , St) à initial
lorsque c vaut mc −1. En eॸet, il n’est pas possible que le statut soit égal à noninitial : il
faudrait alors repousser la contrainte au moins jusqu’au cycle mc , ce qui entraînerait un
éࢥec de la génération de test. Dans la règle qui suit, on angeࢥ le statut connu mais on
ne retire pas watߴ car on souhaite aussi pouvoir appliquer l’une des règles précédentes :

࣎ࣃࣇࣃࣆࣂࢽ࣎ࢻ࣑
St 6= initial S ⊢maxsize(mc) c = mc −1

⊢ S ∪
{

watߴ(H, c, St)
}

→ S ∪
{

watߴ(H, c, initial ) ,St ≡ initial
}

4.2.7 Contraint ࣪ow
Jusqu’à présent, on observait principalement les modiॹcations du statut ou du cycle

aࢦaࢥés à une horloge. Aॹn de meࢦre à jour les relations entre les horloges, on souhaite
aussi surveiller les valuations des ॺots supports lors de la propagation de contraintes.
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Par exemple, soit V f ,c la variable liée au ॺot f à l’instant c : on a f 7→c V f ,c . De plus, f

est un ॺot support d’une horloge H = ( f , v). On souhaite pouvoir observer les réductions
de domaines ou l’instanciation de V f ,c pour ensuite en déduire des ॹltrages dans la table
d’horloges : on pourrait ainsi repousser le cycle associé à H dans la contrainte « cmax ».

On ajoute donc une contrainte ,ow(Vࢷ߳ f, c) à aqueࢥ cycle c o l’identiॹant f est
exploré par la contrainte propage. On ajoute ce terme uniquement si f est bien un ॺot
support d’une horloge déॹnie dans le système sous test (sinon, ce terme est inutile). La
section §4.2.8 détaille comment owࢷ߳ est ajoutée dans le système lors du ॹltrage de
propage.

La variable V f ,c associée précédemment au cycle c et au ॺot support f peut subir
des réductions de domaines ou une instanciation. Lorsque la variable est instanciée à la
valeur de présence v , nous pouvons :

– Faire avancer le cycle maximal lié à l’horloge jusqu’au cycle courant c , si c est bien
supérieur à mc . Il nous suॻt de passer par propclk , qui ॹltre les cas o le cycle est
inférieur ou supérieur à la borne courante.

– Introduire les contraintes propage au cycle c pour les invariants portés par les
assert cadencés sur ( f , v). Nous faisons ce traitement ici car on peut s’assurer
que aqueࢥ invariant n’est propagé qu’au plus une fois. La contrainte߳ࢷow est en
eॸet nécessairement unique pour un ॺot et un cycle donnés (voir §4.2.8).

Le cas o la variable est instancié à une autre valeur ne nous intéresse pas ici. La règle
est donc la suivante :

࣎࣍ࣈࣃ࣑ࣉࣆࣀࣅࢽ
S A = asserts(S,(f,v),c)

⊢ S ∪
{

,ow(vࢷ߳ f, c)
}

→ S ∪S A ∪
{

propclk((f,v),c)
}

Avec ceࢦe contrainte owࢷ߳ , nous pouvons propager des informations des ॺots vers les
horloges, alors que les autres contraintes projeࢦent d’un statut à un autre ou d’un statut
vers un ॺot. L’ajout de߳ࢷow est fait au niveau de la contrainte propage, dans le cas des
identiॹants de ॺots, que nous détaillons maintenant.

4.2.8 Propagation s intiࣧants  ࣨots
Nous donnons les règles de réécriture pour R ⇒(c,H) f lorsque f est un identiॹant de

ॺot L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Elles sont basée sur la règle vue à la section §3.3.1.8 du apitreࢥ 3.

4.2.8.1 Flot éjà propagé

La première règle est identique à celle que l’on avait déॹnie alors : lorsqu’il existe déjà
un terme f 7→c V dans le CSP, la valeur propagée R est uniॹée avec le terme V existant :

ࣀࣃࣈ࣏࣌ࢻ࣐࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ f 7→c V

S ∪
{

R ⇒(c,H) f
}

→ S ∪ {R ≡V }
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4.2.8.2 Flot inéࣧni

Dans le cas contraire, f est indéॹni au cycle c . On ajoute les contraintes propres à f

ainsi qu’une relation f 7→c R qui nous garantit que la règle n’est applicable qu’une fois.
Nous propageons par ailleurs l’horloge H sur laquelle est cadencé le ॺot f , à travers

propageclo߳ : en plus de s’assurer que l’horloge est bien présente à ce cycle (la grille
de valeurs n’a pas forcément ceࢦe information), on repousse indirectement les statuts
des horloges mères à travers la hiérarࢥie d’horloges. and le ॺot est calculé par une
expression, on propage le résultat R dans ceࢦe expression. Si le ॺot est un ॺot support,
on ajoute une contrainte߳ࢷow :

ࣀࢿࢾࣈ࣏࣌ࢻ࣐࣊ࣉ࣌࣊

S ⊢ undef(f, c)
S ⊢ type(f,T) E = Equa(S,R,f,c,H) C =CkFlow(S,R,f,c)

⊢ S ∪
{

R ⇒(c,H) f
}

→ S ∪E ∪C ∪
{

f 7→c R,R ∈ DT ,propclk(H,c)
}

Les diॸérentes contraintes ajoutées sont construites par des fonctions auxiliaires, dans
des ensembles que l’on joint. Nous passons par des ensembles de contraintes car la règle
traite diॸérentes combinaisons de cas particuliers, selon qu’un identiॹant renvoie à une
entrée du système ou admet une équation, ou bien qu’il s’agisse d’un ॺot support ou non.
Les fonctions auxiliaires sont les suivantes :

Equa Propage l’équation de déॹnition de f si elle existe.

Equa(S,R,f,c,H) =
{

{

R ⇒(c,H) Exp
}

si S ⊢ equa(f,Exp)
; sinon

CkFlow Propage la contrainte߳ࢷow si f est un ॺot support pour au moins une horloge.

CkFlow(S,V,f,c) =
{

{

,ow(Vࢷ߳ f, c)
}

si ∃ (g , w) tq. S ⊢ clo߳(g,(f,w))
; sinon

4.2.9 Exmpl
Nous reprenons les deux premiers exemples de la section §4.2.1 pour illustrer la

propagation de contraintes au niveau de la table d’horloges. Nous déॹnissons l’ensemble
S0 comme étant l’ensemble de contraintes correspondant à la grille initiale donnée par
la ॹgure 4.2 page 136. Celle-ci se décompose de la manière suivante, o ∆1 correspond à
l’ensemble des autres contraintes du système, qui ne nous intéressent pas ici :

S0 =



























cmax(base, 9, initial )
cmax((h,a), 8, St1) ,watߴ((h,a), 8, St1)
cmax((h,b), 5, St2) ,watߴ((h,b), 5, St2)
h 7→9 H

,ow(Hࢷ߳ h, 9)



























∪∆1
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On retrouve trois contraintes cmax , une pour aqueࢥ horloge, avec St1 et St2 les
variables de statut associées aux horloges (h,a) et (h,b) . Pour ces deux dernières, o le
statut n’est pas encore connu, il existe deux contraintes watߴ qui sont complémentaires
aux contraintes cmax et qui ont pour but de contrôler la mise à jour de la table d’horloges
symbolisée par cmax .

Il y a en plus, dans S0, une relation h 7→9 H qui associe la variable H (de
domaine [a,b]) au ॺot h et au cycle 9. Finalement, il existe une contrainte߳ࢷow qui relie
entre-elles ces mêmes termes. L’information contenue dans owࢷ߳ est redondante avec
celle de la grille de valeurs (contrainte h 7→9 H ), mais les deux relations sont diॸérentes.
Avec les règles données, le terme owࢷ߳ n’est ॹltrable qu’une seule fois, car on le retire
quand il n’est plus utile, ce qui n’est pas le cas pour la relation 7→.

4.2.9.1 Instaniation  H

Demême que précédemment (p. 137), on souhaite maintenant instancier la variable H

à la valeur a . On ajoute donc au système la contrainte « H ≡ a » pour obtenir le
système S1 :

S1 = S0 ∪ { H ≡ a }

L’uniॹcation provoque la substitution de H par a dans S1 et aboutit à S2 = S0[H/a] :

⊢ S1
∗
→ S2

Ce système est alors le suivant :

S2 =



























cmax(base, 9, initial )
cmax((h,a), 8, St1) ,watߴ((h,a), 8, St1)
cmax((h,b), 5, St2) ,watߴ((h,b), 5, St2)
h 7→9 a

,ow(aࢷ߳ h, 9)



























∪∆2

=
{

,ow(aࢷ߳ h, 9)
}

∪∆3

Nous avons décomposé S2 en un singleton et l’ensemble ∆3 pour montrer le ॹltrage de
la contrainte߳ࢷow selon la règle ࣎࣍ࣈࣃ࣑ࣉࣆࣀࣅࢽ (p. 146). On a alors :

⊢
{

,ow(aࢷ߳ h, 9)
}

∪∆3 → {propclk((h,a),9)}∪∆3

La contrainte a été remplacée par propclk , qui s’assure que l’horloge (h,a) est bien
présente au cycle 9. S’il y avait eu des assertions d’horloge (h,a) , on les aurait introduites
durant ceࢦe étape.

La propagation pour propclk passe par la règle ࣆࢿ࣌ࣅࢽ࣊ࣉ࣌࣊ vue page 141. On sait que
l’horloge de h est base, ce qui nous donne :

⊢
{

propclk((h,a),9)
}

∪∆3 →
{

a ⇒(9,base) h
}

∪∆3
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On note S3 le CSP à droite de la réecriture, avec ⊢ S2
∗
→ S3 d’après les deux règles

précédentes. La propagation de owࢷ߳ termine cependant ici car la contrainte propage
que l’on vient d’introduire est redondante avec l’information déjà connue, à savoir :
h 7→9 a. Dans ce cas précis, propclk n’a pas été utile, et on peut retirer la contrainte
propage :

⊢ S3 →∆3

Ce dernier ensemble est décomposable ainsi :

∆3 =
{

cmax((h,a), 8, St1) ,h 7→9 a
}

∪∆4

D’après la règle cmax-rel-move de la page 142, on peut décaler le cycle maximal de la
contrainte cmax (la limite maxsize est supérieure à 9) :

⊢∆4 ∪
{

cmax((h,a), 9, St1)
}

→ S4

avec S4 l’ensemble suivant et St3 une variable libre dans ∆4 diॸérente de St1 :

S4 = ∆4 ∪ {St1 ≡ noninitial }∪ setcmax(S ∪ {St1 }, (h,a), 9)

= ∆4 ∪

{

St1 ≡ noninitial ,St3 ∈ Dstatus

cmax((h,a), 9, St3) ,watߴ((h,a), 9, St3)

}

= S5

Dans le système résultant S5, on retrouve trois contraintes à propager :

1. L’uniॹcation de St1 se répercute dans la contrainte watߴ au cycle 8 qui devient
alors watߴ((h,a), 8, noninitial ) . Ceࢦe contrainte est ॹltrable selon watch-rel-

noninitial vue page 145. La contrainte ajoute un terme precycle((h,a),8) que nous
ne détaillons pas ici, car on sait déjà qu’il existe un cycle précédent pour (h,a) au
cycle 8.

2. Les deux contraintes cmax((h,a), 9, St3) et cmax(base, 9, initial ) nous permeࢦent
de savoir que St3 vaut nécessairement initial , d’après la règle cmax-find-

initial (p. 143). On peut ainsi réaliser la propagation du statut initial depuis
l’horloge mère base vers sa ॹlle (h,a) .

3. De même, on peut propager le statut initial depuis base vers (h,b) selon la même
règle. Nous détaillons ce point ci-dessous.

Pour la troisième réecriture possible, on décompose S5 ainsi :

S5 =
{

cmax(base, 9, initial ) ,cmax((h,b), 5, St2)
}

∪∆5

Pour appliquer la règle, on s’intéresse à l’intervalle de cycles 5..9, et en particulier aux
instants o (h,b) est absente. La ॹgure de la page 137 nous rappelle que le ॺot h vaut a aux
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cycles 6..9, laissant comme seule possibilité le cycle c = 5 comme cycle initial . On peut
alors ajouter setcmax(S, (h,b), 5,initial ) à l’ensemble S5, qui dans notre cas va ajouter
l’uniॹcation St2 ≡ initial d’après la déॹnition vue page 124.

Les uniॹcations des statuts laissent des contraintes résiduelleswatߴ qu’on peut alors
ॹltrer à leur tour. Ici, elles n’ont pas d’impact signiॹcatif sur le CSP, même si dans le cas
générales elles pourraient introduire des contraintes propage pour les horloges ॹlles. Nous
avons donc propagé les diॸérentes contraintes qui s’assurent de la cohérence de la table
d’horloges pour obtenir la situation de la ॹgure 4.3, qui se décompose ainsi, o ∆6 ne
contient plus de contrainte ॹltrable liée aux horloges :















cmax(base, 9, initial )
cmax((h,a), 9, initial )
cmax((h,b), 5, initial )
h 7→9 a















∪∆6

4.2.9.2 Instaniation u statut  (h,a)

Nous ne détaillons pas complètement l’exemple de la ॹgure 4.4 page 137. Cependant,
on remarque qu’une fois que le statut de (h,a) est instancié à initial au cycle 8, on peut
appliquer la règle cmax-reduce-initial de la section §4.2.5.4 (p. 142). On note S6 le CSP
S0 dans lequel on a instancié le statut de (h,a) . On a alors :

S6 ⊢ cmax((h,a), 8, initial )

De plus, on a toujours la relation suivante issue de la grille initiale S0 :

S6 ⊢ h 7→9 H

On a bien 9 > 8, ainsi que S6 ⊢H ≈ a..b avec a ∈ a..b. Alors, on peut appliquer la règle
cmax-reduce-initial et ajouter la contrainte H 6≡ a au système S6. De ceࢦe manière, on
projeࢦe l’uniॹcation d’un statut (ici initial ) vers le domaine du ॺot support h au cycle 9.
Après ceࢦe réecriture, on déduit le cycle initial associé à (h,b) grce aux règles cmax-
rel-move et cmax-find-initial vues précédemment.

4.2.10 Conlusion
L’ensemble des mécanismes de ceࢦe section nous permeࢦent de faire communiquer

les contraintes existantes avec les contraintes de la table d’horloges tout en exploitant les
propriétés temporelles du langage.

Les relations cmax et watߴ font évoluer les statuts et les cycles potentiellement
initiaux liés aux horloges. Par ailleurs, la contrainte propclk s’assure que des horloges sont
présentes en forçant les ॺots à valoir certaines valeurs. Ces diॸérentes règles meࢦent en
relation les statuts des horloges à diॸérents niveaux de la hiérarࢥie à travers la relation
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de parenté qui les unit. D’autre part, la valeur d’un ॺot de type énuméré peut inॺuencer
un statut d’horloge à travers owࢷ߳ . Enॹn, nous traitons les assertions temporisées en
garantissant qu’un invariant n’est introduit qu’au plus une fois par cycle et seulement
quand son horloge est présente.

4.3 tar unitair
Nous nous intéressons maintenant à l’opérateur de décalage unitaire « pre ». Pour

cela, nous commençons par déॹnir à la section §4.3.1 une fonction ndcycleࢶ qui tente
de trouver le cycle précédent d’un ॺot étant donnée une grille de valeurs partiellement
générée. Ceࢦe fonction peut être bloquée par manque d’informations. Nous donnons
alors une contrainte nommée precycle qui eࢥerࢥ à combler les éléments inconnus du
CSP courant en introduisant de nouvelles contraintes selon le résultat partiel donné
par ndcycleࢶ (§4.3.4 p. 158). Nous pouvons ensuite nous intéresser à la règle de
propage dans le cas de l’opérateur pre, qui n’a plus qu’à se reposer sur ceࢦe contrainte
precycle (§4.3.5 p. 160). Nous passons par une fonction et une contrainte intermédiaires
plutôt que de réaliser tout le traitement dans le ॹltrage de « pre » car : (i) celles-ci seront
réutilisables dans la section suivante et (ii) la séparation des rôles entre les deux facilite
la présentation de l’approࢥe. À la section §4.3.6, nous nous intéressons ॹnalement à la
sélection de cas de test. En eॸet, l’opérateur pre devient dépliable dans le langage multi-
horloges, par le biais de la contrainte precycle .

4.3.1 r u yl préént
Le cycle précédent d’un ॺot à un cycle dépend des instants de présence de son

horloge, et à travers elle des instants de présence des horloges de plus haut niveau.
Nous avons montré la fonction d’évaluation precycle dans le apitreࢥ 2, qui détermine
le cycle précédent d’une horloge lors de l’évaluation des séquences. Nous déॹnissons ici
une fonction analogue, à la diॸérence que les séquences sont partiellement générées et
qu’elles ne contiennent ainsi pas forcément suॻsamment de valeurs pour déterminer
quel est le cycle précédent reࢥerࢥé.

Nous déॹnissons la fonction ndcycleࢶ qui eࢥerࢥ le cycle précédent d’une horloge
H à partir d’un cycle c , dans le contexte d’un ensemble de contraintes S. On note alors
R le résultat de la reࢥerࢥe :

S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = R

La fonction ndcycleࢶ admet une seule règle de déॹnition, car elle passe par une fonction
auxiliaire nommée fcwp qui met en œuvre la reࢥerࢥe :

ࢿࣆࢽ࣓ࢽࢾࣈࣃࣀ
S ⊢ fcwp(H,c+) = R

S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = R
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Les initiales de fcwp signiॹent ndࢶ cycle when present. Dans ceࢦe fonction fcwp , le cycle
d = c +1 en argument est potentiellement la solution reࢥerࢥée, à la diॸérence du cycle
c de ndcycleࢶ qui est le cycle d’origine. Autrement dit, l’appel à fcwp eࢥerࢥ le cycle
précédent en commençant par c +1.

Les fonctions fcwp et ndcycleࢶ retournent un entier quand le cycle peut-être trouvé
grce aux informations déjà présentes dans l’ensemble de contraintes. Dans le cas
contraire, le résultat indique pourquoi il n’est pas possible de trouver un cycle précédent.
Les diॸérents cas sont les suivants :

ntir La valeur de retour est un entier si le cycle précédent peut être calculé.

fail Le terme retourné vaut fail si le cycle précédent ne peut pas exister avec la
conॹguration courante de la grille de valeurs.
Cela est possible par exemple lors de la résolution de contraintes, si on prend
l’hypothèse qu’un cycle est le cycle initial de la séquence de test, mais que
ceࢦe décision empêࢥe un opérateur pre d’accéder à une valeur précédente.
Lors de l’évaluation du cycle précédent, la fonction fcwp se rend compte de
l’insatisfaisabilité du système de contraintes.

undef(c, f) Il est possible aussi que pour trouver le cycle précédent d’une horloge, on
doive connaître le cycle précédent d’une horloge ancêtre, mais que le ॺot support
de celle-ci n’a jamais été propagée en tant que contraintes dans le système. Dans
ce cas, il n’existe pas de valuation pour le ॺot support dans le système : la valeur
de retour est undef(c, f) , o f est le ॺot support bloquant et c le cycle auquel on a
besoin de connaître sa valeur.

wait(c, f, W) Par ailleurs, si le ॺot support f d’une horloge bloquante est propagé mais
que la variable W qu’on lui associe dans le CSP a un domaine trop imprécis, on
ne peut pas savoir si l’horloge est présente ou non. La valeur de retour de fcwp est
alors wait(c,f,W) , o W est la variable sur laquelle on est en aࢦente, associée au
ॺot support f de l’horloge au cycle c .

status(c, St) Finalement, la fonction fcwp peut ne pas conclure car on bloque sur le
statut d’initialité de l’horloge de base. En eॸet, dans certains cas, ceࢦe horloge
n’existe pas sur suॻsamment de cycles, ce qui limite la reࢥerࢥe d’un cycle
précédent pour une horloge ॹlle. Dans ce cas, le terme retourné est status(c, St) , o
St est le statut bloquant associé à l’horloge de base au cycle c . Pour faire progresser
la reࢥerࢥe, on doit alors instancier ce statut à noninitial .

4.3.2 Exmpls
Les ॹgures 4.8 à 4.11 illustrent l’utilisation de ndcycleࢶ pour propager le fait qu’une

horloge possède un instant précédent.
Notre exemple repose sur deux ॺots f et g.
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– f est déॹni sur l’horloge de base et peut prendre à aqueࢥ cycle une des valeurs a,
b ou c.

– Le ॺot g a pour horloge ( f , a) et peut prendre une des valeurs u, v ou w.
– On note H l’horloge (g ,u).

On pose c ∈ N un cycle et S l’ensemble de contraintes associé à l’exemple. En
particulier, la ॹgure 4.8 illustre l’état de la grille de valeurs dans S. On eࢥerࢥ à trouver
le cycle précédent de H à partir du cycle c .

4.3.2.1 Appls réursis

On eࢥerࢥ à trouver le terme R1 telle que :

S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = R1

Pour cela, on appelle fcwp à partir du cycle c+1, qui se argeࢥ de déterminer le résultat :

S ⊢ fcwp(H,c+) = R1

Au cycle c + 1, l’horloge mère de H , ( f , a) est absente : on sait en eॸet que la valeur
de f est b à ce cycle. On appelle récursivement fcwp pour trouver le cycle précédent de
( f , a) à partir de c +1. Or, à ce même cycle, l’horloge mère de ( f , a), l’horloge de base,
est présente, mais la valeur prise par f est diॸérente de a. Le calcul du cycle précédent
de ( f , a) continue au cycle c + 2, o l’horloge ( f , a) est bien présente. On en déduit le
jugement suivant, à savoir que le cycle précédent de ( f , a) à partir de c +1 est c +2 :

S ⊢ fcwp((f,a),c+) = c +2

Alors, on peut reprendre le calul pour H = (g ,u) à partir du cycle c +2, qui doit nous
donner le résultat R1 aࢦendu :

S ⊢ fcwp(H,c+2) = R1

Finalement, comme g n’a jamais été associé à un terme dans la grille de valeurs au cycle
c +2, le calcul est bloqué, et on a :

R1 = undef(c +2, g)

Le résultat n’est pas un cycle, mais marque l’interruption de la reࢥerࢥe du cycle
précédent de H à partir de c , à cause du ॺot g qui n’admet pas de valeurs au cycle c +2.
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Cycles c +2 c +1 c

base ◦ × ×

f a b a

(f,a) ◦ ×

g ? u

(g,u) ◦

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.8: Reࢥerࢥe du cycle précédent de (g ,u) au cycle c . La fonction ndcycleࢶ est
bloquée au cycle c +2 par le ॺot support g qui n’a jamais été propagé à ce cycle.

Cycles c +2 c +1 c

base ◦ × ×

f a b a

(f,a) × ×

g W : [u, v, w] u

(g,u) ◦

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.9: La variable W est associée au ॺot g au cycle c + 2. La valeur de ndcycleࢶ
reste indéterminée tant que le domaine de W n’est pas suॻsamment réduit.

4.3.2.2 Progrssion u alul par propagation

La fonction fcwp ne fait qu’observer l’ensemble de contraintes pour déterminer s’il
est possible ou non de trouver un cycle précédent. Lorsqu’on propage les contraintes du
système, on eࢥerࢥ à s’assurer que fcwp ॹnit par donner un cycle comme résultat, en
débloquant les situations qui empêࢥent la reࢥerࢥe d’aboutir.

Dans notre exemple, on ajoute une nouvelle variable W dans S que l’on associe à g

au cycle c +2. On ajoute pour cela la contrainte suivante :

W ⇒(c+2,( f ,a)) g

On obtient après ॹltrages successifs la grille de valeurs de la ॹgure 4.9, o ceࢦe fois
apparaît la variableW ainsi que son domaine. L’appel à fcwp retourne ceࢦe fois la valeur
wait(c +2, g, W ) , car ce domaine ne permet pas de savoir si (g ,u) est ou non présente
au cycle c +2.
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4.3.2.3 Bloquag par l’horlog  as

Nous instancions W avec la valeur v. Ceࢦe fois, on sait que (g ,u) est absente au cycle
c +2 et on incrémente le cycle candidat pour erࢥerࢥ ceࢦe fois à c +3. À ce cycle, on
dépasse le cycle maximal associé à l’horloge de base. Précédemment, ce cycle maximal
était c + 2. Le résultat retourné par fcwp était alors status(c +3, St ) , avec St le statut
associé à l’horloge de base. En instanciant le statut à noninitial , on obtient la grille de la
ॹgure 4.10. Finalement, l’ensemble de contraintes S1 obtenu est tel que :

S1 ⊢ fcwp(H,c) = undef(c +3, f)

Ici, on bloque sur le ॺot f qui est indéॹni au cycle c +3.

Cycles c +3 c +2 c +1 c

base ◦ × × ×

f a b a

(f,a) ◦ ×

g v u

(g,u) ◦

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.10: On sait que g vaut v au cycle c +2 ; la reࢥerࢥe du cycle précédent doit
continuer au cycle c+3, ce qui n’est possible que si on repousse le cycle maximal associé
à l’horloge de base.

4.3.2.4 Grill après propagations

On propage f puis g au cycle c +3 de sorte que (g ,u) soit présente au cycle c +3. Le
CSP obtenu est noté S2. Ceࢦe fois, le résultat pour fcwp est bien c+3, ce qui nous permet
de conclure pour l’appel initial.

S2 ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = c +3

Nous décrivons dans la section qui suit les règles qui nous permeࢦent d’évaluer fcwp
dans le contexte d’un CSP. La fonction observe des séquences partiellement générées :
nous devons ajouter des contraintes dans le CSP pour faire en sorte que le résultat soit bien
le cycle .éࢥerࢥ Par la suite, nous montrerons comment la contrainte precycle introduit
ces contraintes en fonctions des valeurs symboliques retournées par fcwp .
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Cycles c +3 c +2 c +1 c

base ◦ × × ×

f a a b a

(f,a) ◦ × ×

g u v u

(g,u) ◦ ×

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 4.11: Après d’autres propagations intermédiaires, le cycle précédent de (g ,u) au
cycle c est ॹnalement trouvé et vaut c +3.

4.3.3 émantiqu  fcwp

4.3.3.1 Fin  la rr

Lorsque l’horloge H qui nous intéresse est présente au cycle c , ce cycle c est le résultat
que l’on eࢥerࢥ :

ࢾࣈ࣏ࣉࣀ࣑࣊ࢽࣀ
S ⊢ present(H,c)

S ⊢ fcwp(H,c) = c

4.3.3.2 Flot support inéࣧni

Il est possible que l’horloge H ne soit pas déॹnie au cycle c . Dans ce cas, il s’agit
d’une horloge relative H = ( f , v). On rappelle que l’horloge est indéॹnie lorsque son ॺot
support n’est pas encore présent dans la grille de valeurs générée. Dans ce cas, on doit
observer l’horloge mère de H , à savoir l’horloge de f , que l’on note M . Il y a deux cas
possibles, à savoir :

1. L’horloge M elle même est indéॹnie : on eࢥerࢥ le cycle de présence le plus proࢥe
pour M avant de continuer la reࢥerࢥe avec H .

2. L’horloge M est déॹnie : l’horloge bloquante est H .

Le second cas est représenté par la règle ci-dessous, o l’horloge de f est présente,
mais f est indéॹni. Dans ce cas, on interrompt la reࢥerࢥe avec le terme undef qui
indique la raison pour laquelle le cycle précédent ne peut pas être trouvé : le ॺot f doit
être propagé avant de pouvoir réappliquer fcwp .

ࣀࢿࢾࣈ࣏࣑࣊ࢽࣀ
S ⊢ clo߳(f)=M S ⊢ present(M,c) S ⊢ undef(f, c)

S ⊢ fcwp((f,v),c) = undef(c, f)

Le premier cas nous demande de traiter les horloges mères et de pouvoir ensuite revenir
au traitement de l’horloge courante. Nous détaillons ceci dans le paragraphe qui suit.
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4.3.3.3 Appl réursi vrs ls horlogs mèrs

Si l’horloge mère M de H n’est elle-même pas déॹnie au cycle courant, on eࢥerࢥ
d’abord à trouver un cycle o M est déॹnie. Pour cela, on itère sur les cycles à l’aide
de fcwp à partir du cycle courant c en considérant ceࢦe fois l’horloge M . Une fois
qu’un cycle précédent d sera trouvé pour M , on pourra y continuer la reࢥerࢥe du
cycle précédent pour l’horloge ॹlle H = ( f , v) (première règle ci-dessous). Cependant,
si le calcul du cycle précédent de l’horloge mère est interrompu et retourne le terme R ,
on interrompt aussi celui de H avec le même résultat R (seconde règle).

ࣅࣉ࣌ࢿࣂ࣎ࣉࣇ࣑࣊ࢽࣀ

M = clo߳(f)=M S ⊢ undefclo߳(M,c)
S ⊢ fcwp(M,c) = d d ∈N

S ⊢ fcwp((f,v),d) = R

S ⊢ fcwp((f,v),c) = R

ࣉࣅ࣌ࢿࣂ࣎ࣉࣇ࣑࣊ࢽࣀ

M = clo߳(f)=M S ⊢ undefclo߳(M,c)
S ⊢ fcwp(M,c) = R R ∉N

S ⊢ fcwp((f,v),c) = R

Ces deux règles traitent les cas des horloges mères intermédiaires. Il nous reste encore
à voir les cas o le ॺot support qui nous intéresse est bien déॹni.

4.3.3.4 alur u ࣨot support

Le ॺot support f d’une horloge relative H = ( f , v) admet maintenant une valuation
dans la grille générée. Ceࢦe valuation est notée W et admet pour sur-approximation
le domaine DW . Lorsque la valeur de présence v n’est pas dans le domaine DW , alors
l’horloge H ne peut pas être présence au cycle c . Dans ce cas, on continue la reࢥerࢥe
au cycle c +1 :

࣋ࢿࣈ࣑࣊ࢽࣀ

S ⊢ f 7→c W S ⊢W ≈ DW v ∉ DW

S ⊢ fcwp((f,v),c+) = R

S ⊢ fcwp((f,v),c) = R

Le cas o le ॺot vaut exactement v est couvert par la règle ࢾࣈ࣏ࣉࣀ࣑࣊ࢽࣀ précédente. Il est
possible aussi que le domaine soit trop imprécis pour déterminer si H est ou non présente
au cycle c . On doit alors aࢦendre une réduction de domaine pourW avant de poursuivre,
ce qui est symbolisé par le terme de retour wait suivant :

࣎ࣃࢻ࣑࣑࣊ࢽࣀ
S ⊢ f 7→c W S ⊢W ≈ DW v ∈ DW DW \ {v} 6= ;

S ⊢ fcwp((f,v),c) =wait(c, f, W)
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4.3.3.5 tatut loquant

Le dernier cas o fcwp peut être interrompue (sans éࢥec) se produit lorsque le
nombre de cycles déjà générés dans la grilles de valeurs est insuॻsant. Cela se manifeste
au niveau du statut lié à l’horloge de base ; si le paramètre c de fcwp est supérieur au
cycle maximal associé à base (et s’il est bien inférieur à la borne maximale prédéॹnie),
alors fcwp retourne le terme status(St) qui indique le blocage :

࣏࣍࣎ࢻ࣑࣍࣎࣊ࢽࣀ
S ⊢ cmax(base, sc , St) S ⊢maxsize(mc) mc > c > sc

S ⊢ fcwp(base,c) = status(c, St)

4.3.3.6 Cas ’rrurs

Finalement, il existe des cas o il n’est tout simplement pas possible de trouver un
cycle précédent, non pas parce que l’on manque d’informations mais parce que le CSP est
insatisfaisable. La règle ci-dessous nous permet de détecter une insatisfaisabilité lorsque
le cycle en argument de fcwp est égal ou supérieur à la borne maximale.

1ࣆࣃࢻࣀ࣑࣊ࢽࣀ
S ⊢maxsize(mc) c ≥ mc

S ⊢ fcwp(H,c) = fail

On peut aussi arrêter de erࢥerࢥ le cycle précédent d’une horloge H si on sait qu’il
n’existe pas de cycle précédent à l’instant c qui nous intéresse. C’est le cas si le statut de
l’horloge est initial et que l’on a dépassé son cycle initial.

2ࣆࣃࢻࣀ࣑࣊ࢽࣀ
S ⊢ cmax(H, hc , initial ) c > hc

S ⊢ fcwp(H,c) = fail

4.3.4 Constrution s yls préénts
La fonction ndcycleࢶ se contente d’observer le CSP courant. Selon que les séquences

contiennent ou non suॻsamment d’informations, le calcul d’un cycle précédent peut
aboutir ou être interrompu. Nous déॹnissons maintenant une contrainte de la forme
precycle(H,c) . Celle-ci est introduite lorsqu’on souhaite qu’au cycle c , l’horloge H

admeࢦe un cycle précédent d o celle-ci est présente.
Pour cela, la contrainte fait en sorte que lorsque l’on appelle ndcycleࢶ pour H et c ,

le résultat soit un entier, le cycle précédent. Elle réalise cela en débloquant les situations
qui empêࢥent à ndcycleࢶ de progresser (ॺot indéॹni, domaine trop imprécis ou statut
de l’horloge de base bloquant). Une fois que cela est fait, la contrainte precycle disparaît
du système de contraintes.

Nous devons prendre quelques précautions pour éviter que les règles ne soient
applicables plusieurs fois de suite. Pour cela, nous passons par une contrainte precycle
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à trois arguments :

࣎࣌ࢻ࣍࣎ࢿࣆࢽ࣓ࢽࢿ࣌࣊
S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = R

⊢ S ∪
{

precycle(H,c)
}

→ S ∪
{

precycle(H,c,unblo߳(R) )
}

Dans la règle ci-dessus, le résultat R retourné par ndcycleࢶ est encaspulé dans un terme
unblo߳ , lui-même placé comme troisième élément de la nouvelle contrainte precycle .

Le terme unblo߳ nous sert à garantir que les règles de déblocages ci-dessous ne sont
applicables qu’une fois. Les deux première règles prennent en compte le cas trivial o le
résultat est un cycle et celui-o on détecte une insatisfaisabilité. Dans le premier cas, la
contrainte disparaît du CSP. Dans le second, le CSP devient triviallement insatisfaisable
à l’aide de la contrainte fail.

ࢿࣈࣉࢾࣅࢽࣉࣆࢼࣈ࣏
d ∈N

S ∪
{

precycle(H,c,unblo߳(d) )
}

→ S

ࣆࣃࢻࣀࣅࢽࣉࣆࢼࣈ࣏
S ∪

{

precycle(H,c,unblo߳(fail) )
}

→
{

fail
}

Les deux règles qui suivent contraignent le CSP pour faire en sorte que ndcycleࢶ
surmonte le blocage décrit par le troisième argument. La première règle introduit une
contrainte propage pour les ॺots qui sont indéॹnis dans la grille de valeurs :

ࣀࢿࢾࣈ࣏ࣅࢽࣉࣆࢼࣈ࣏
R = undef(g, d)

S ∪
{

precycle(H,c,unblo߳(R) )
}

→ S ∪
{

precycle(H,c,R) ,propage(g,d)
}

La deuxième fait en sorte que le statut bloquant associé à l’horloge de base soit uniॹé
avec noninitial :

࣏࣍࣎ࢻ࣍࣎ࣅࢽࣉࣆࢼࣈ࣏
R = status(d, St)

S ∪
{

precycle(H,c,unblo߳(R) )
}

→ S ∪
{

precycle(H,c,R) ,St ≡ noninitial
}

Finalement, lorsque le terme de retour est de la forme wait(c,f,W) , on ne peut pas
débloquer localement la situation. On doit aࢦendre qu’une réduction de domaine ait lieu
dans le CSP courant. Nous verrons à la section §4.3.6 que la sélection de cas de test peut
débloquer la situation en instanciant W . Pour le moment, on se contente ici de retirer le
terme unblo߳ :

࣎ࣃࢻ࣑ࣅࢽࣉࣆࢼࣈ࣏
S ∪

{

precycle(H,c,unblo߳(wait(c,f,W)) )
}

→ S ∪
{

precycle(H,c,wait(c,f,W) )
}

Dans les trois règles précédentes, le terme unblo߳ est retiré dans le CSP après
ॹltrage. Cela évite par exemple d’introduire plusieurs contraintes propage à la suite,
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ou d’uniॹer plusieurs fois le statut avec noninitial : sans connaître à priori la stratégie
d’application des règles, on ne peut pas se ॹer au fait que les nouvelles contraintes soit
ॹltrées immédiatement. Cependant, une fois qu’elles seront propagées, le résultat de
ndcycleࢶ sera modiॹé. Par exemple, au lieu d’être interrompu sur le ॺot indéॹni g donné
par undef(g, d) , la fonction pourra avoir plus informations sur la valeur de g au cycle d et
se rapproࢥer d’un résultat entier. Pour meࢦre en œuvre ceࢦe progression, la contrainte
precycle est modiॹée àࢥaque fois que l’on peut appliquer ndcycleࢶ et obtenir un résultat
diॸérent du dernier résultat obtenu :

࣊ࢿ࣍࣎ࢿࣆࢽ࣓ࢽࢿ࣌࣊
S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = R2 R1 6= R2

S ∪
{

precycle(H,c,R1)
}

→ S ∪
{

precycle(H,c,unblo߳(R2) )
}

Àࢥaque étape, le nouveau résultat R2 est diॸérent du résultat R1 précédent. Le nouveau
résultat est placé dans un terme unblo߳ , pour laisser les contraintes de débloquages
agir. Les diॸérentes règles que l’on vient de déॹnir nous donnent ainsi une contrainte
precycle(H,c) qui fait évoluer un CSP jusqu’à ce qu’il y ait une insatisfaisabilité ou que
l’on trouve un cycle d tel que ndcycle(H,c)ࢶ = d dans le contexte du nouveau système.

4.3.5 Propagation  pre
Nous pouvons maintenant traiter l’opérateur pre temporisé. Par déॹnition du langage

L+, un opérateur pre est toujours sous la portée d’un opérateur d’initialisation de plus
haut-niveau. Or, nous verrons que la propagation du membre droit de celui-ci conduit à
instancier le statut de l’horloge H à noninitial (cf. §4.4.1 p. 162), auquel cas on on ajoute
une contrainte precycle (cf. §4.2.6.2) : celle-ci se argeࢥ de garantir l’existence d’un cycle
précédent pour H au cycle c . La propagation d’un pre n’a donc pas besoin d’ajouter elle-
même une contrainte precycle et peut se contenter d’aࢦendre que la fonction ndcycleࢶ
soit évaluable vers un entier :

ࢿ࣊࣌ࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = nc nc ∈N

⊢ S ∪
{

R ⇒(c,H) pre(E)
}

→ S ∪
{

R ⇒(nc ,H) E
}

4.3.6 éltion  as  tst
Le seul cas o la contrainte precycle précédente ne peut pas faire en sorte que ndcycleࢶ

puisse progresser est celui o la reࢥerࢥe bloque sur une variable W dont le domaine
de valeurs est trop imprécis pour déterminer la valeur du ॺot support qu’elle représente,
et ainsi déterminer quelle horloge déॹnie sur ce ॺot est active. Le cas qui nous intéresse
donc est celui o la fonction ndcycleࢶ retourne un terme wait(c,f,W) . On peut remarquer
que f est forcément un ॺot de type énuméré, puisqu’il s’agit toujours d’un ॺot support
d’une horloge.
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Nous proposons donc une règle pour la sélection de cas de test présentée au apitreࢥ
précédent (p. 103) qui va construire autant de cas de tests qu’il existe de valeurs possibles
dans le type énuméré de f (le nombre de cas ainsi générés n’est jamais très grand en
pratique). Dans acunࢥ des sous-problèmes obtenus, W est uniॹé avec une valeur du
type, permeࢦant à la contrainte precycle de progresser. Nous associons ceࢦe règle de
sélection à la contrainte propage dans le cas de l’opérateur pre, tel que cela est réalisé
dans GATeL+ :

ࢿ࣊࣌࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍

S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ =wait(d,f,W)
S ⊢ type(f,T) S ⊢ enum(T,[t1, . . . , tn])

S ∪
{

R ⇒(c,H) pre(E)
}

⊢ select











{W ≡ t1},
...

{W ≡ tn}











4.4 Initialisation, réinitialisation
L’opérateur d’initialisation «→ » a été modiॹé entre le langage mono-horloge L1 et

le langage L+. D’une part, la présence d’horloges nécessite de tenir compte des statuts
associés aux horloges des ॺots qui nous intéressent. Mais surtout, l’opérateur admet
maintenant une forme étendue qui permet de réinitialiser l’opérateur en fonction de
zéro, un ou plusieurs ॺots de redémarrage. Le cas o ce nombre de ॺots est nul est ainsi
équivalent à la ॺèࢥe simple.

Dans la suite de ceࢦe partie, nous nous intéressons aux mécanismes qui traitent de
l’opérateur «→∗ ». On rappelle que cet opérateur est transformé par la compilation
en un terme T = init(A,B,RList) dans le langage de contraintes. Les deux premiers
arguments sont les sous-expressions de part et d’autre de la ॺèࢥe. Le troisième est une
liste d’idenॹtiants de ॺots booléens. On appelle horloge principale du terme T l’horloge
commune à A et à B . On appelle otsࢷ de redémarrage les ॺots contenus dans la liste
RList . Ceux-ci ont acunࢥ une horloge propre indépendante de l’horloge principale du
terme. L’horloge principale peut ou non admeࢦre au cycle c de la propagation un cycle
précédent d . La fenêtre de réinitialisation est donnée par l’intervalle de cycles (d +1)..c ;
on rappelle qu’au moins une occurrence de la valeur true pour n’importe quel ॺot de
redémarrage dans ceࢦe fenêtre de temps indique une réinitialisation (ou rédemarrage)
des ॺots, signiॹant que la branࢥe à évaluer devient nécessairement la branࢥe de gauࢥe
au cycle c .

Il existe une relation entre le statut de l’horloge principale au cycle c , la branࢥe
qui est propagée et le fait qu’une réinitialisation ait lieu ou non. Dans la section §4.4.1
ci-après, nous explicitons ceࢦe relation à travers la contrainte init . Nous donnons à la
section §4.4.2 (p. 164) la règle de ॹltrage pour propage dans le cas de l’opérateur «→∗ ».
Comme l’opérateur est complexe, le traitement de la contrainte est délegué à deux autres
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contraintes propage portant sur deux nouveaux termes abstraits branߴ et reset que nous
décrivons respectivement dans les sections §4.4.3 et §4.4.4 (p. 165).

Les règles que nous déॹnissons ici diॸèrent de l’implémentation actuelle réalisée
dans GATeL+ car on eࢥerࢥ avant tout à décrire l’approࢥe et non les mécanismes
exacts qui ont lieu. C’est notamment le cas à la dernière sous-section o, par exemple,
la réinitialisation est traitée à l’aide de contraintes multiples au-lieu de recourir à des
parcours de listes.

4.4.1 Contraint init
Lorsqu’on associe un résultat R à l’expression « a →∗ (r1,. . .,rn) b », on doit

considérer plusieurs alternatives :

– Le résultat peut provenir du membre gauࢥe (le߲) ou droit (right) de la ॺèࢥe.
– Le cycle de la propagation peut être le cycle initial ou un cycle ultérieur
(noninitial ).

– L’opérateur peut ou non être réinitialisé (reset ou nonreset ), selon la valeur prise
par les ॺots de redémarrage dans la fenêtre temporelle o ceux-ci ont une inॺuence
sur le résultat (entre le cycle précédent exclus et le cycle courant inclus).

Parmi les 23 = 8 combinaisons possibles, 4 correspondent à des situations correctes
vis-à-vis de la sémantique de l’opérateur→∗ ; les 4 autres sont des cas d’erreurs : si elles
se produisent dans le CSP, on détecte l’insatisfaisabilité du problème. Nous résumons les
diॸérents cas de ॹgure dans la table ci-dessous, o les cas possibles sont marqués d’un 1
et les cas incorrects d’un 0 :

le߲ right
reset nonreset reset nonreset

initial 1 1 0 0
noninitial 1 0 0 1

Par exemple, il n’est pas possible que le résultat soit uniॹable uniquement avec le
membre droit de la ॺèࢥe alors que le cycle courant est initial . Nous déॹnissons alors
une contrainte init à trois arguments et diॸérentes règles de ॹltrages qui modélisent la
relation vue dans la table précédente. Une contrainte init(Status,Branߴ,Reset) porte trois
arguments dont les domaines respectifs sont les suivants :

Dstatus = {noninitial , initial }

Dbranch =
{

le߲ ,right
}

Dreset = {nonreset ,reset }

Nous prenons en compte tous les cas possibles pour les 3 variables : le tableau
suivant montre quelle règle est appliquée dans les diॸérents cas possibles, en suivant
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la numérotation des règles ci-après. Les points d’interrogation représentent les cas o les
variables ne sont pas instanciées. Certaines combinaisons d’arguments ne permeࢦent pas
de déduire de ॹltrage car il n’y a pas suॻsamment d’information. Elles sont représentée
par des croix (×) dans le tableau.

le߲ right ?
reset nonreset ? reset nonreset ? reset nonreset ?

initial 1.a 1.a 1.a 1.a 1.a 1.a 1.a 1.a 1.a
noninitial 2.a 2.a 2.a 2.a 2.a 2.a 2.b 2.b ×

? 3.a 3.a 3.a 3.a 3.a 3.a 3.b × ×

Les règles sont les suivantes :

1. Statut initial

⊢ S ∪
{

init(initial,Branߴ,Reset)
}

→ S ∪
{

Branߴ ≡ le߲
}

2. Statut non-initial

(a) Branࢥe connue

⊢ S ∪
{

init(noninitial,le߲,Reset)
}

→ S ∪ {Reset ≡ reset }

⊢ S ∪
{

init(noninitial,right,Reset)
}

→ S ∪ {Reset ≡ nonreset }

(b) Branࢥe inconnue

Branߴ ∈V

⊢ S ∪
{

init(noninitial,Branߴ,reset)
}

→ S ∪
{

Branߴ ≡ le߲
}

⊢ S ∪
{

init(noninitial,Branߴ,nonreset)
}

→ S ∪
{

Branߴ ≡ right
}

3. Statut inconnu

(a) Branࢥe connue

Status ∈V

⊢ S ∪
{

init(Status,le߲,nonreset)
}

→ S ∪ {Status ≡ initial }

⊢ S ∪
{

init(Status,right,Reset)
}

→ S ∪ {Status ≡ noninitial ,Reset ≡ nonreset }

(b) Branࢥe inconnue

Status ∈V Branߴ ∈V

⊢ S ∪
{

init(Status,Branߴ,reset)
}

→ S ∪
{

Branߴ ≡ le߲
}

La contrainte init contrôle le ॹltrage de propage dans le cas de l’opérateur→∗.
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4.4.2 Contraint propage pour l’opératur  réinitialisation
Nous répartissons diॸérents aspects du traitement de l’opérateur de réinitialisation

dans diॸérentes contraintes. La règle pour propage pour cet opérateur est ainsi la
suivante :

࣎ࣃࣈࣃࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣌࣊
S ⊢ status(H,c) : Status S ∪ {Value } ⊢ Branߴ ,Reset : fresh

⊢ S ∪
{

Value ⇒(c,H) init(A,B,RList)
}

→ S ∪



























Branߴ ∈ Dbranch

Reset ∈ Dreset

init(Status,Branߴ,Reset)
Value ⇒(c,H) branߴ(A,B,Branߴ)
Reset ⇒(c,H) reset(RList)



























4.4.2.1 Contraint init

Nous ajoutons les variables Branߴ et Reset dans le CSP en leur aॸectant res-
pectivement les domaines Dbranch et Dreset vus dans la section précédente. Alors,
nous introduisons la contrainte init qui va observer ces deux variables ainsi que le
statut d’horloge au cycle c : lorsque par ailleurs les variables seront instanciées, init
projeࢦera les réductions de domaines d’une variable à une autre selon les règles vues
à la section §4.4.1.

4.4.2.2 Branmnt

Nous introduisons un nouveau terme abstrait branߴ à trois arguments ॹltrable pour
la contrainte propage. La contrainte eࢥerࢥ alors à déterminer par sur-approximation si
une des branࢥes A (gauࢥe) ou B (droite) est incompatible avec le terme résultat Value ,
et ainsi instancier la variable Branߴ . Une fois la valeur de Branߴ connue, elle propage
Value dans la sous-expression correspondante au cycle c et avec l’horloge H . Le ॹltrage
de ce terme est présenté à la section §4.4.3.

4.4.2.3 éinitialisation

Nous déॹnissons aussi le terme reset(RList) comme sous-expression valide de
propage, qui se argeࢥ alors de savoir s’il existe ou non une réinitialisation, étant donnés
la liste des ॺots de redémarrage RList , l’horloge H et le cycle courant. Par ailleurs, si
la variable Reset est un atome (reset ou nonreset ), la contrainte fait en sorte que les
ॺots présents dans RList reॺètent ceࢦe valeur. Nous détaillons le ॹltrage de reset à la
section §4.4.4 (p. 165).

4.4.2.4 Conlusion

La gestion du terme →∗ est complexe car elle fait intervenir des oixࢥ concernant
la sous-expression devant être propagée, le statut de l’horloge H et l’existence ou non
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d’une réinitialisation. Nous avons exprimé ceࢦe relation à l’aide de la contrainte init ,
à travers laquelle on fait communiquer des contraintes dédiées à aqueࢥ composante.
Par exemple, on sait déjà que l’instanciation de la variable de statut peut déclenࢥer ou
provenir d’autres contraintes de la table d’horloges. Les sections qui suivent détaillent les
deux autres aspects, à savoir la propagation dans les sous-expressions et la gestion des
ॺots de redémarrage.

4.4.3 Branmnt ans un sous-xprssion
Nous nous intéressons au ॹltrage de propage pour le terme branߴ à trois arguments.

Les deux premières sont respectivement les expressions à gauࢥe et à droite de la ॺèࢥe de
l’opérateur d’initialisation, alors que le troisième indique laquelle de ces branࢥe s’uniॹe
avec le résultat propagé. Cet argument peut valoir le߲ ou right . Les deux règles triviales
pour ॹltrer le terme branߴ sont celles o le troisième argument est connu :

࣎ࣀࢿࣆ
⊢ S ∪

{

r ⇒(c,H) branߴ(A,B,le߲)
}

→ S ∪
{

r ⇒(c,H) A
}

࣎ࣂࣁࣃ࣌
⊢ S ∪

{

r ⇒(c,H) branߴ(A,B,right)
}

→ S ∪
{

r ⇒(c,H) B
}

Cependant, on peut aussi ॹltrer la contrainte lorsque le troisième argument est variable,
s’il est possible d’exclure une des branࢥes par sur-approximation. Dans les deux règles
qui suivent, le domaine donné par la sur-approximation est incompatible avec celui du
résultat R , ce qui a pour eॸet d’uniॹer la variable BR et de propager le résultat dans la
branࢥe opposée.

࣎ࣀࢿࣆ¬

BR ∈V

r ≈ DR A ≈(c,H) D A

D A ∩DR =;

⊢ S ∪
{

r ⇒(c,H) branߴ(A,B,BR)
}

→ S ∪
{

BR ≡ right ,r ⇒(c,H) B
}

࣎ࣂࣁࣃ࣌¬

BR ∈V

r ≈ DR B ≈(c,H) DB

DB ∩DR =;

⊢ S ∪
{

r ⇒(c,H) branߴ(A,B,BR)
}

→ S ∪
{

BR ≡ le߲ ,r ⇒(c,H) A
}

4.4.4 raitmnt s ࣨots  rémarrag
Nous donnons ici les règles de ॹltrage, pour propage dans le cas des termes de la forme

reset(RList) ainsi que pour d’autres contraintes, qui nous permeࢦent de déterminer si une
réinitialisation a lieu pour un opérateur→∗. Cela dépend des valeurs prises par les ॺots de
redémarrages de RList pendant une période de temps comprise entre le cycle précédent
de l’horloge principal H et le cycle courant c .

4.4.4.1 List vi

Le cas trivial o la list est vide nous donne un statut nonreset :
࣓࣎࣊ࣇࢿ࣎ࢿ࣍ࢿ࣌ࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣌࣊

⊢ S ∪
{

Reset ⇒(c,H) reset([])
}

→ S ∪ {Reset ≡ nonreset }
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4.4.4.2 n ontraint rst par élémnt

Si maintenant RList est non-vide, on sait que acunࢥ des ॺots de redémarrage est
indépendant des autres et admet une horloge quelconque. Nous oisissonsࢥ donc de
placer une contrainte par ॺot : acuneࢥ indique si le ॺot qu’elle gère provoque ou non la
réinitialisation de l’opérateur.

࣎࣍ࣃࣆ࣎ࢿ࣍ࢿ࣌ࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣌࣊

RList = [r1, . . . ,rn] n > 0 S ⊢ Rst : fresh
R =

{

Rst ⇒(c,H) rst(ri ,c) | 1 ≤ i ≤ n
}

⊢ S ∪
{

Reset ⇒(c,H) reset(RList)
}

→ S ∪
{

Reset ⇒(c,H) reset(Rst,RList) ,Rst ∈ {reset ,cancel }
}

∪R

Dans la règle que l’on vient de donner, plusieurs actions ont lieu. Tout d’abord, on
transforme le terme courant reset(RList) en un terme reset(Rst,RList) o Rst est une
variable libre. Ensuite, pour aqueࢥ ॺot ri présent dans RList , on construit une contrainte
de la forme suivante :

Rst ⇒(c,H) rst(ri ,d)

Il s’agit d’une contrainte propage dédiée au traitement d’un ॺot de redémarrage ri par
l’intermédiaire du terme rst : ceࢦe contrainte observe le ॺot ri dans la fenêtre temporelle
qui nous intéresse, au cycle d , en le propageant quand nécessaire. Le cycle d vaut
initialement c . Les valeurs de c et de H sont conservées à travers propage car elles
mémorisent l’instant auquel l’opérateur→∗ est propagé ainsi que son horloge (l’horloge
principale). La variable Rst est introduite et partagée uniquement entre les contraintes
rst issues du même ॹltrage.

4.4.4.3 Osrvation  la réinitialisation à travrs Rst

La variable Rst est dans le domaine Drst = {reset ,cancel }. Cela est d au fonction-
nement de rst . Le cas particulier o à sa valeur est cancel est détaillé à la section §4.4.4.6.
Mis à part ce cas, le principe général de rst est le suivant : aqueࢥ terme rst peut uniॹer
la variable à reset dès que le ॺot ri qui lui est associé est évaluable à true. Sinon, si ce ॺot
est absent ou vaut false, on eࢥerࢥ à décaler le cycle d’observation d de rst , toujours en
restant dans les limites de temps qui ont inॺuence sur la réinitialisation. Lorsqu’il n’est
plus possible de décaler le terme rst dans le passé, à cause de la limite ॹxée par la fenêtre
de réinitialisation o parce que le ॺot ri a aࢦeint son cycle initial, la contrainte qui le
porte est retirée du CSP courant. C’est seulement quand toutes les contraintes rst sont
retirées que l’on peut en déduire qu’il n’y a pas de réinitialisation. À ce moment, on peut
uniॹer Reset avec nonreset :

࣌࣍࣎ࢿ࣌ࣉࣇࣉࣈ࣎ࢿ࣍ࢿ࣌

RList = [r1, . . . ,rn] n > 0 Rst ∈V
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d) ∈ S | (r,d) ∈ {r1, . . . ,rn }×N
}

=;

⊢ S ∪
{

Reset ⇒(c,H) reset(Rst,RList)
}

→ S ∪ {Reset ≡ nonreset }



44 INITIALISATION, RÉINITIALISATION 167

L’intérêt de la variable Rst est qu’elle représente l’état observé de la réinitialisation, à la
diॸérence de Reset qui représente l’état souhaité : il est en eॸet possible que Reset soit
déjà instancié au moment o on propage les ॺots ri , alors que Rst est nécessairement libre
jusqu’à ce qu’un ॺot vaille true. Alors, quand Rst est instancié à reset on peut l’uniॹer
avec Reset pour voir si cela correspond au statut souhaité :

࣎ࢿ࣍ࢿ࣌࣍ࣃ࣎ࢿ࣍ࢿ࣌
⊢ S ∪

{

Reset ⇒(c,H) reset(reset ,RList)
}

→ S ∪ {Reset ≡ reset }

En parallèle, les autres contraintes rst peuvent être retirées du CSP, car elles ne
angerontࢥ plus la valeur ॹnale de Reset :

࣌࣍࣎࣌ࢿ࣐ࣉࣇࢿࢽࣃࣇࣉ࣎ࢻ
Rst ∈A

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→ S

On note aussi qu’à la diॸérence des autres variables du CSP, les variables Rst ne sont pas
prévues pour être instanciées autrement que par les règles de ceࢦe section. En particulier,
si à l’étape de résolution on oisitࢥ ceࢦe variable et qu’on l’instancie arbitrairement, la
propagation de contraintes peut avoir un comportement inaࢦendu (on considère qu’il
s’agit d’une variable locale à la contrainte reset ). Nous nous intéressons maintenant aux
diॸérents ॹltrages possibles pour rst .

4.4.4.4 Exploration  la nêtr  réinitialisation av rst

Dans les contraintes qui suivent, le cycle d associé une contrainte rst est toujours
compris dans la fenêtre de réinitialisation de l’opérateur que l’on traite. Cet intervalle
est compris entre le cycle précédent nc (exclus) de l’horloge principale H et le cycle c

(inclus). Aux cycles qui précèdent nc o qui suivent c , les ॺots n’ont aucune inॺuence
sur la variable Reset . Il est donc important de ne pas propager de contraintes en dehors
de l’intervalle de cycle compris entre nc et c .

Fnêtr tmporll partill Si on connaît exactement le cycle précédent, il est facile de
vériॹer que d est bien compris dans l’intervalle souhaité. Cependant, la grille de valeurs
comprise dans le CSP est partiellement construite et ne nous permet pas toujours de
calculer nc . Il s’agit du cas ou la fonction ndcycle(H,c)ࢶ = R retourne un résultat R qui
n’est pas un cycle. Plutôt que d’aࢦendre que le cycle soit connu avant de commencer
à propager les contraintes rst , nous commençons à propager directement acuneࢥ des
contraintes rst et nous nous basons sur le résultat partiel renvoyé par ndcycleࢶ pour
avoir un minorant du cycle précédent nc . Ce minorant est donné par la fonction cycle(R)
dans la déॹnition 16 suivante.
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Déࣧnition 16. Cycle maximal aߵeint par ndcycleࢶ et fcwp

Soient c ∈ N, X et Y deux termes de C
g
+ . Nous déॹnissons alors la fonction

cycle qui nous donne le sous-terme associé au cycle dans la valeur de retour des
fonctions ndcycleࢶ et fcwp (elle est indéॹnie pour fail) :

cycle(undef(c,X)) = c cycle(wait(c,X,Y)) = c

cycle(status(c,X)) = c cycle(c) = c

Alors, nous déॹnissons le prédicatߴe߳cycle qui nous indique si un cycle d est bien
compris entre le cycle de départ c et le cycle du résultat de ndcycleࢶ .

ࢿࣆࢽ࣓ࢽࣅࢽࢿࣂࢽ
S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = Result cycle(Result) > d ≥ c

S e߳cycle(H,c,d)ߴ⊣

Nous oisissonsࢥ ceࢦe approࢥe pour pouvoir tirer parti des ॺots de redémarrages, qui
peuvent par exemple être déjà connus et valoir true, sans avoir à aࢦendre de connaître
la valeur déॹnitive de nc . On limite alors la propagation des contraintes rst aux cycles
compris entre c et la borne temporaire donnée par cycle(Result) .

Déalag  rst La règle de propagation suivante traite le cas o le cycle d d’un terme
rst est modiॹé :

࣌࣍࣎ࢿࣁࣈࢻࣂࢽࢿࣆࢽ࣓ࢽ

S ⊢ clo߳(r)=Hr S ,angecycle(rߴ⊣ Hr ,d)
S ⊢ ndcycle(Hrࢶ ,d) = nd nd ∈N S e߳cycle(H,c,d)ߴ⊣

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,nd)
}

On récupère tout d’abord l’horloge Hr du ॺot booléen r . Une première condition
pour appliquer ceࢦe règle est qu’il faut être dans une situation o le cycle courant
n’est certainement pas un cycle o r vaut true. Ceࢦe information est donnée par le
prédicatߴangecycle , qui admet deux cas : soit l’horloge du ॺot r est absente au cycle d ,
soit le ॺot r y vaut false.

࣎ࣈࢿ࣍ࢼࢻࢽࢽ
S ⊢ absent(Hr ,d)

S angecycle(r,Hrߴ⊣ ,d)
ࢿ࣍ࣆࢻࣀࢽࢽ

S ⊢ r 7→d false

S angecycle(r,Hrߴ⊣ ,d)

Alors, la contrainte ࣌࣍࣎ࢿࣁࣈࢻࣂࢽࢿࣆࢽ࣓ࢽ eࢥerࢥ le cycle précédent de Hr au cycle d à
l’aide d’un premier appel à ndcycleࢶ . Le résultat nd doit être un entier : il s’agit du
nouveau cycle o le ॺot r est présent. Cependant, avant de modiॹer le cycle du terme rst
dans la réécriture, on vériॹe que nd est bien dans l’intervalle de cycles que l’on sait déjà
valides grce àߴe߳cycle .
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En décalant successivement le terme rst vers le passé, il arrive unmoment o celui-ci a
parcouru tous les cycles auxquels son ॺot booléen était présent dans la fenêtre temporelle.
De plus, ce ॺot a toujours valu false dans cet intervalle de temps, ce qui signiॹe que le
ॺot ne contribue pas à réinitialiser l’opérateur et qu’il peut être retiré du CSP. La section
suivante s’intéresse à tous les cas o la contrainte rst peut ainsi disparaître d’un ensemble
de contraintes.

4.4.4.5 trait s trms rst inutils

Comme nous venons de le voir à le section précédente, on eࢥerࢥ à décaler le cycle
d associé à aqueࢥ terme rst à aqueࢥ fois que le ॺot r qu’il porte est absent ou vaut
false. Si on aࢦeint un cycle d o on souhaiterait décaler la contrainte d’après le prédicat
angecycleߴ mais que le cycle résultant est antérieur ou égal au cycle précédent de
l’horloge principale H , cela signiॹe qu’on a exploré toutes les occurences du ॺot r dans
l’intervalle de temps qu’on veut parcourir. On retire donc la contrainte du système.

࣌࣍࣎࣌ࢿ࣐ࣉࣇࢿ࣎ࣃࣇࣃࣆ

S ⊢ clo߳(r)=Hr S ,angecycle(rߴ⊣ Hr ,d)
S ⊢ ndcycle(Hrࢶ ,d) = nd

S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = nc nd ∈N nc ∈N nd ≥ nc

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→ S

On rappelle qu’une fois que toutes les contraintes sont retirées, on peut déduire qu’il n’y
a pas de réinitialiation. Il y a d’autres cas o on retire un terme rst . Tout d’abord, il est
possible que le cycle initial de r soit compris dans l’intervalle de reࢥerࢥe. Autrement
dit, on aࢦeint un cycle d auquel l’horloge de r est liée au statut initial dans la table
d’horloges. Si à ce cycle d le ॺot r ne vaut toujours pas false, il n’existe pas de cycle
antérieur o il le vaudra, et on peut retirer la contrainte :

࣌࣍࣎࣌ࢿ࣐ࣉࣇࢿࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࢿ࣍ࣆࢻࣀ
S ⊢ cmax(Hr , d , initial ) S ⊢ r 7→d false

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→ S

D’autre part, il est possible aussi que le cycle d de la reࢥerࢥe soit déjà antérieur au cycle
initial du ॺot r . C’est possible par exemple si le cycle c est lui-même antérieur à l’instant
initial i c du ॺot r . Ceࢦe fois aussi, on peut retirer la contrainte propage inutile :

࣌࣍࣎࣌ࢿ࣐ࣉࣇࢿࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࢾࣈࣉ࣓ࢿࢼ
S ⊢ cmax(Hr , i c , initial ) d > i c

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→ S

4.4.4.6 Annulation s ontraints au yl initial

Nous avons vu à la section §4.4.4.4 que les contraintes rst sont introduites dès que
l’on propage →∗, pour bénéॹcier du fait que les ॺots de redémarrages puissent être
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déjà connus et valoir true. Cela est vrai même quand le statut de l’horloge principale
H est indéterminé au cycle c de la propagation. Les règles concernant la fenêtre de
réinitialisation sont toujours applicables : comme on ne sait pas si H admet un cycle
précédent au cycle c , on peut seulement explorer les ॺots de redémarrages aux cycle c

(d’après e߳cycleߴ ) ; si l’un des ॺots booléens vaut true , on peut déjà en déduire que
l’opérateur →∗ a la valeur de son membre gauࢥe.

Un problème potentiel vient du fait que le statut de H peut-être instancié à initial
avant que les contraintes rst ne déduisent un reset . Dans ce cas, il est inutile de continuer
à les propager. On uniॹe la variable Rst qui les unit à la valeur cancel pour qu’elles
soient retirées du CSP. En eॸet, la règle ࣌࣍࣎࣌ࢿ࣐ࣉࣇࢿࢽࣃࣇࣉ࣎ࢻ retire les termes rst dès que
la variable est instanciée, quelque soit la valeur (reset ou cancel ). La règle qui réalise
l’annulation est la suivante ffi :

࣌࣍࣎ࣆࢿࢽࣈࢻࢽ
S ⊢ status(H,c) : initial

⊢ S ∪
{

Reset ⇒(c,H) reset(Rst,RList)
}

→ S ∪ {Rst ≡ cancel }

4.4.4.7 Déttion ’un réinitialisation

Le cas o une contrainte uniॹe la variable Rst se produit quand le ॺot Rst est
initialement variable et que le ॺot r porté par la contrainte rst vaut true au cycle auquel
on l’observe.

࣌࣍࣎࣏࣓ࣀࣃࣈ࣌࣎ࢿ࣍ࢿ

Rst ∈V S ⊢ r 7→d true
S ⊢ Rst ⇒(c,H) rst(r,d) (Rst ≡ reset) ∉ S

⊢ S → S ∪ {Rst ≡ reset }

4.4.4.8 Propagation u ࣨot  rémarrag

Si jamais l’horloge d’un ॺot r de redémarrage est présente à un cycle d sans que le
ॺot lui-même n’ait été propagé, nous pouvons le propager car sa valeur nous intéresse.
On introduit alors une contrainte propage qui aॸecter une variable à r au cycle d . De
plus, si le statut désiré et connu et vaut nonreset , la valeur propagée est nécessairement
false, on passe par une fonction intermédiaire resetval .

alur propagé Les deux règles qui suivent prennent en compte les cas simples
o la valeur de Reset est soit nonreset soit indéॹnie. On rappelle que Reset est

1. Nous pourrions aussi ajouter la condition que Reset soit variable pour ignorer la règle dans le cas
contraire et forcer les ॺots de redémarrage à reॺéter le status donné par Reset . Cela pourrait être utile par
exemple si on souhaite faire la couverture structurelle exhaustive d’un opérateur→∗ en générant, au cycle
initial, d’une part le cas Reset =nonreset et d’autre part le cas Reset =reset , bien que le résultat de l’opérateur
soit identique dans les deux cas.



44 INITIALISATION, RÉINITIALISATION 171

accessible à partir de la variable Rst car il reste une contrainte propage portant un terme
reset(Rst,RList) en argument :

࣐࣌ࢿ࣍ࣆࢻࣀ

Rst ∈V

S ⊢ nonreset ⇒(c,H) reset(Rst,RList)

S ⊢ resetval(Rst,false)
࣐࣌࣐࣌ࢻ

Rst ∈V

S ⊢ Reset ⇒(c,H) reset(Rst,RList)
Reset ≈ Dreset S ⊢V : fresh

S ⊢ resetval(Rst,V)

Dans le cas o Reset vaut reset , on peut déduire que la valeur à propager est true
uniquement s’il n’existe plus qu’une seule contrainte rst et que celle-ci n’admeࢦe plus
qu’un seul cycle de présence dans la fenêtre temporelle.

࣐࣌࣏࣎࣌ࢿ

Rst ∈V S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = nc nc ∈N

S ⊢ reset ⇒(c,H) reset(Rst,[r1,. . . ,rn])
{

(ri ,di ) | Rst ⇒(c,H) rst(ri ,di ) ∈ S, (ri ,di ) ∈ {r1, . . . ,rn }×N
}

= { (r,d) }

S ⊢ clo߳(r)=Hr S ⊢ ndcycle(Hrࢶ ,d) = R R ∉N cycle(R) ≥ nc

S ⊢ resetval(Rst,true)

Sinon, la valeur retournée est aussi une variable libre (nous ne détaillons pas la règle).

Propagation u ࣨot Alors, la propagation du ॺot indéॹni r obéit la règle suivante :

࣌࣍࣎࣊࣌ࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣑࣎ࣃࢻ

S ⊢ clo߳(r)=Hr S ⊢ present(Hr ,d)
S ⊢ undef(r, d) S ⊢ resetval(Rst,V)

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→ S ∪
{

V ⇒(d ,Hr ) r ,Rst ⇒(c,H) wait(r,d)
}

Le terme rst est modiॹé temporairement dans le CSP en un terme de foncteur wait
jusqu’à ce que le nouveau terme propage soit ॹltré et introduise un terme r 7→d W (avec
W quelconque) dans le système. Alors, la valeur W pourra être éventuellement modiॹée
par la suite et nous donner soit true soit false, pour lesquels on peut appliquer les règles
précédentes.

࣌࣍࣎࣊࣌ࢿࣁࢻ࣊ࣉࢿࣈࣉࢾ
S ⊢ r 7→d W

S ∪
{

Rst ⇒(c,H) wait(r,d)
}

→
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

4.4.4.9 Propagation  l’horlog u ࣨot

Chaque ॺot de redémarrage r d’un opérateur →∗ est cadencé sur une horloge Hr

indépendante de l’horloge principale H . Alors, lorsqu’on a un terme rst(r,d) porté par une
contrainte propage, on ne peut pas faire l’hypothèse que Hr est bien présente au cycle d . Il
est même possible que le ॺot support de Hr , si ce n’est pas l’horloge de base, n’ait jamais
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été propagé dans le CSP. Cependant, on sait qu’il existe au moins une horloge ancêtre
HA dans la hiérarࢥie d’horloges, entre Hr et l’horloge de base, qui est nécessairement
présente au cycle d .

On eࢥerࢥ alors la première horloge ( f , v) d’horloge HA telle que HA est présente
au cycle d mais ( f , v) indéॹnie, et on y propage f : autrement dit, on eࢥerࢥ à générer
une valeur pour f au cycle d de sorte à savoir si ( f , v) est présente ou non. On continue
ceࢦe approࢥe, en essayant de redescendre dans la hiérarࢥie et en reculant si nécessaire
dans les cycles jusqu’à aࢦeindre un instant de présence nd de l’horloge Hr . Ainsi, sans
jamais propager d’hypothèse non vériॹée dans le système, on favorise la propagation des
termes rst en antࢥerࢥ les instants de présence du ॺot r .

Contraint precycle éié Ceࢦe démarࢥe est en fait celle réalisée par la contrainte
precycle que l’on a décrite à la section 4.3.4, lorsque le cycle de départ de la contrainte
n’est pas un cycle de présence connu. Nous pourrions donc reprendre la contrainte pour
qu’elle eࢥerࢥ un cycle de présence pour Hr et propage quand nécessaire les horloges
intermédiaires bloquantes. Cependant, nous avons besoin de plus de contrôle sur la
contrainte lorsqu’on traite l’opérateur →∗. On souhaite pouvoir retirer la contrainte
dès qu’elle devient inutile (une autre contrainte rst trouve le statut reset en parallèle),
et surtout on souhaite qu’elle ne propage jamais d’information au-delà de la limite
temporelle donnée par l’opérateur.

Nous défnissons une nouvelle contrainte à travers le terme rstࢶnd traité par propage,
qui se substitue à rst le temps de trouver un cycle de présence nd pour r à partir du cycle
d inclus : en eॸet, le cycle nd que l’on trouve n’est pas forcément un cycle précédent, il
peut s’agir de d si les horloges ancêtres s’avèrent y être présentes.

Introution t rtrait  rstࣩnd La première règle que nous présentons remplace
le terme rst à deux arguments par un terme rstࢶnd(r,Hr ,d,unblo߳(R)) . Nous pouvons
remarquer que nous reprenons la mise en œuvre de precycle en introduisant un terme
unblo߳ .

ࣉ࣌࣎ࣈࣃࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌

S ⊢ clo߳(r)=Hr S ⊢ undefclo߳(Hr ,d)
S ⊢ undef(r, d) Rst ∈V S ⊢ fcwp(Hr ,d) = R R ∉N

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

→ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,Hr ,d,unblo߳(R))
}

La règle s’applique quand l’horloge Hr de r est indéॹnie au cycle d et que fcwp ne peut
pas trouver de cycle auquel propager rst : son résultat R n’est pas un entier. Ce cas est
disjoint des règles précédentes o on savait avec certitude que Hr était absente ou r faux
au cycle d . Alors, on introduit le nouveau terme rstࢶnd o le résultat R est placé dans
un terme unblo߳ . On rappelle que celui-ci sert de marqueur dans le CSP pour ne traiter
la situation bloquante symbolisée par R qu’une seule fois. On a alors une règle similaire
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à ࣊ࢿ࣍࣎ࢿࣆࢽ࣓ࢽࢿ࣌࣊ vue page 160, qui fait progresser rstࢶnd dès que le résultat R2 retourné
par fcwp angeࢥ du résultat précédemment bloquant R1.

࣊ࢿ࣍࣎ࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
Rst ∈V S ⊢ fcwp(Hr ,d) = R2 R1 6= R2

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,Hr ,d,R1)
}

→ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,Hr ,d,unblo߳(R2))
}

À la diॸérence de precycle-step , on a recours ici à fcwp qui commence l’exploration au
cycle d plutôt que d +1 comme c’est le cas pour ndcycleࢶ (cf. p. 151). De plus, on évite
d’appliquer la règle quand Rst est instancié. En eॸet, lorsque c’est le cas, il suॻt de retirer
la contrainte car il n’est plus nécessaire de erࢥerࢥ un cycle de présence pour r : un autre
ॺot de redémarrage s’évalue à true :

ࢿ࣐ࣉࣇࢿ࣌ࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
⊢ S ∪

{

reset ⇒(c,H) rstࢶnd(r,Hr ,d,R)
}

→ S

Par ailleurs, on peut complètement retirer le terme dès que le cycle précédent de l’horloge
principale H est connu et que le résultat R est supérieur ou égal à ce cycle : le ॺot r

n’admet plus d’instant de présence dans la fenêtre de réinitialisation.

ࢾࣈࣉ࣓ࢿࢼࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
S ⊢ ndcycle(H,c)ࢶ = nc nc ∈N cycle(R) ≥ nc

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,Hr ,d,R)
}

→ S

Pour cela, nous surࢥargeons cycle de sorte que :

cycle(unblo߳(R)) = cycle(R)

Nous présentons maintenant les traitements des termes unblo߳ et les diॸérences que
l’on y trouve par rapport à ceux de precycle .

Fin  la rr Le premier cas que l’on traite est celui o fcwp ॹnit par trouver un
cycle précédent pour Hr au cycle d . Le nouveau cycle nd est donc un instant de présence
pour Hr auquel on peut placer le terme rst . On vériॹe cependant que le cycle est bien
dans la fenêtre autorisée.

ࢿࣈࣉࢾࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
S e߳cycle(H,c,d)ߴ⊣ d ∈N

S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,unblo߳(d) )
}

→ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rst(r,d)
}

Par la suite, si r lui-même est indéॹni, il sera propagé au cycle nd par les règles ࣌࣍࣎
࣎ࣃࢻ࣑ࢿࣁࢻ࣊ࣉ࣌࣊ et ࣌࣍࣎࣊࣌ࢿࣁࢻ࣊ࣉࢿࣈࣉࢾ vues à la section précédente.
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Flot intrméiair inéࣧni Lors de l’appel à fcwp , on obtient un cycle temporaire
td auquel un ॺot g , qui est nécessairement présent, n’est pas propagé. Le cycle td

est bien dans la fenêtre de réinitialisation que l’on connaît jusqu’à présent, et on peut
donc propager g au cycle td . Si au contraire td n’est pas dans la fenêtre, la règle reste
inapplicable jusqu’à ce que ce soit le cas. Si jamais le cycle td venait à dépasser le cycle
précédent de H une fois que celui-ci est connu, alors la contrainte est retirée par ࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
.ࢾࣈࣉ࣓ࢿࢼ

ࣀࢿࢾࣈ࣏ࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
R = undef(g, td) S e߳cycle(H,c,td)ߴ⊣

S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,unblo߳(R) )
}

→ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,R) ,propage(g,td)
}

tatut ’un horlog Une autre situation bloquante est celle o le statut St lié à
l’horloge de base est une variable qui nous empêࢥe d’explorer les cycles passés. On a
donc un terme de la forme status(td, St) à un cycle temporaire td . Il y a deux cas de
ॹgure possibles lié au statut de l’horloge principale H au cycle c auquel l’opérateur →∗

est propagé :

1. Le statut de H au cycle c est connu et vaut noninitial .
Dans ce cas, H admet nécessairement un cycle précédent nc et s’il n’est pas
encore connu, il existe une contrainte precycle qui le .eࢥerࢥ Or, comme on
vériॹe e߳cycle(H,c,td)ߴ , le cycle td bloquant est aussi le cycle bloquant de ceࢦe
contrainte precycle , qui va propager le statut à noninitial d’après la règle ࣅࢽࣉࣆࢼࣈ࣏
࣏࣍࣎ࢻ࣎࣍ de la page 159. Il n’y a donc ici rien à faire, si ce n’est retirer le terme
englobant unblo߳ .

2. Le statut de H au cycle c est variable ou initial .
Le cycle td est alors égal au cycle c d’après e߳cyleߴ . On ne peut pas forcer
l’existence d’un cycle précédent pour l’horloge de base ici en uniॹant St à
noninitial , car il se pourrait aussi que le cycle td soit le cycle initial à la fois de
base et de H .

Dans les deux cas, il nous suॻt d’appliquer la règle suivante :

࣏࣍࣎ࢻ࣍࣎ࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
R = status(td, St)

⊢ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,unblo߳(R) )
}

→ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,R)
}

Attnt ’un valur Dans le cas o un ॺot est propagé mais que sa valeur est inconnu,
on aࢦent qu’une réduction de domaine ait lieu :

࣎ࣃࢻ࣑ࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
S ∪

{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,unblo߳(wait(c,f,W)) )
}

→ S ∪
{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,wait(c,f,W) )
}
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É  la rr La reࢥerࢥe faite par fcwp peut éࢥouer, s’il n’est pas possible de
trouver un cycle précédent pour Hr au cycle d . Cependant, il ne s’agit pas nécessairement
d’un insatisfaisabilité. Nous retirons la contrainte du système, car il n’existe pas de cycle
de présence pour Hr :

ࣆࣃࢻࣀࢾࣈࣃࣀ࣎࣍࣌
S ∪

{

Rst ⇒(c,H) rstࢶnd(r,H,c,unblo߳(fail) )
}

→ S

En eॸet, il y a deux raisons pour qu’un éࢥec se produise dans fcwp (§4.3.3.6). Le premier
se produit quand r a déjà son cycle initial à un cycle ultérieur à la position d du terme rst ,
ce qui nous empêࢥe de trouver un cycle précédent. Or, quand c’est le cas, cela signiॹe
simplement que le ॺot ne provoque pas un redémarrage. En eॸet, on ne eࢥerࢥ pas à
garantir que le ॺot r est bien présent, mais seulement à tenter d’observer sa valeur. Il
s’agit du même cas que celui traité par ࣌࣍࣎࣌ࢿ࣐ࣉࣇࢿࣆࢻࣃ࣎ࣃࣈࣃࢾࣈࣉ࣓ࢿࢼ à la page 169, o on
retire la contrainte. Le second cas est celui o on bloque surmaxsize , le paramètre global
qui limite la taille des séquences. Là aussi, il n’est pas nécessaire qu’un cycle précédent
existe pour r . Cela serait nécessaire si on était sr que le statut au cycle d est noninitial
pour Hr . Or, si c’est le cas, il existe une contrainte precycle qui se argeࢥ de vériॹer
l’existence d’un cycle précédent comme on la vu à la section §4.2.6.2 (p. 145). Il n’y a
donc aucun traitement à faire ici.

Oronnanmnt Il y a une diॸérence majeure entre la contrainte precycle et rstࢶnd .
Lorsque precycle est propagé, on sait qu’il doit exister un cycle précédent pour les
arguments qu’on lui donne, alors que rstࢶnd eࢥerࢥ un instant de présence d’un ॺot
de redémarrage sans savoir si celui-ci existe. Nous n’avons pas détaillé jusqu’ici les pro-
blèmes d’ordonnancement de contraintes dans ce ,apitreࢥ mais dans l’implémentation
actuelle, on propage systématiquement les contraintes nécessaires lorsque fcwp nous
donne un résultat partiel dans rstࢶnd . Il y a alors un risque de propager trop de contraintes
avec ceࢦe approࢥe.

Par exemple, si on sait que le statut de la réinitialisation est reset , on peut propager
aqueࢥ ॺot séquentiellement, en examinant d’abord ceux dont l’horloge est présente
(comme base), puis celles qui sont moins connues, de sorte à trouver à moindre cot
un instant o on peut avoir une valeur true. Cela est intéressant car la propagation des
ॺots de redémarrage s’interrompt dès que l’on trouve ceࢦe valeur true, évitant ainsi de
propager potentiellement beaucoup de contraintes. Le cas o la propagation systématique
est nécessaire est celui o le statut désiré est nonreset . Si cela s’avère utile, on pourrait
ainsi osirࢥ de limiter ou d’ordonner les termes unblo߳ à traiter dans la propagation.

4.4.5 éltion  as  tst
Nous proposons ici plusieurs découpages possibles pour l’opérateur →∗. Ceux-ci

manipulent la contrainte init vue à la page 164. Tout d’abord, nous pouvons faire la



176 CHAPITRE 4 GATEL POUR FLOTS MULTI-HORLOGES

sélection sur la branࢥe à propager, gauࢥe ou droite, ce qui nous donne deux sous-cas
de tests :

2࣎ࣃࣈࣃ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍

S ∪
{

init(Status,Branߴ,Reset)
}

⊢ select
{

{Branߴ ≡ le߲ }

{Branߴ ≡ right }

}

Un autre découpage naturel peut-être de donner directement 3 sous-cas, o l’on traite
respectivement le cas du cycle initial, d’une réinitialisation à un cycle non-initial et le cas
non-initial sans réinitialisation :

3࣎ࣃࣈࣃ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍

S ∪
{

init(St,Br,Res)
}

⊢ select







{St ≡ initial }
{St ≡ noninitial ,Res ≡ reset }

{St ≡ noninitial ,Res ≡ nonreset }







Enॹn, la sélection actuellement mise en œuvre consiste à proposer d’abord le découpage
selon le statut, s’il est inconnu, puis l’instanciation de Reset . Il y a donc deux règles :

࣏࣍࣎ࢻ2࣍࣎࣎ࣃࣈࣃ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍
Status ∈V

S ∪
{

init(Status,Branߴ,Reset)
}

⊢ select
{

{Status ≡ initial }
{Status ≡ noninitial }

}

࣎ࢿ࣍ࢿ2࣌࣎ࣃࣈࣃ࣎ࢽࢿࣆࢿ࣍
Status ∈ Dstatus

S ∪
{

init(Status,Branߴ,Reset)
}

⊢ select
{

{Reset ≡ reset }

{Reset ≡ nonreset }

}

4.5 Conlusion
Dans ce ,apitreࢥ nous nous sommes concentrés sur les modiॹcations les plus

représentatives du noyau. En particulier, nous avons montré les propriétés exploitables
par les contraintes pour lier les horloges et les ॺots entre eux. Nous avons ainsi décrit
les angementsࢥ de propage pour traiter la cohérence des horloges, de l’opérateur de
décalage temporel et celui de (ré)initilisation de ॺots. Nous avons réparti acunࢥ des
traitements dans plusieurs contraintes dédiées, communiquant à travers des variables
partagées. C’est notamment le cas pour →∗, qui nous servira au apitreࢥ suivant pour
encoder les structures de haut-niveau de Sࢿࢾࢻࢽ 6 vers le langage L+.

Nous avons présenté en détails quelques aspects des modiॹcations du noyau de
GATeL1 pour obtenir GATeL+, dans le but de traiter directement les horloges. Les
travaux auxquels j’ai participé concernent en pratique la compilation pour le langage
étendu, l’évaluation en avant des ॺots temporisés, la sur-approximation, la propagation
de contraintes, la mise en œuvre de la table d’horloges, une partie de la sélection de cas
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de tests et de l’interface graphique. Ces angementsࢥ ont été apportés par l’équipe toute
entière que je remercie ici pour le soutien et les conseils qui m’ont été donnés.

Nous avons testé et mis au point le nouvel outil tout au long de la thèse à
l’aide de nombreux cas d’études. En particulier, nous montrons les résultats de nos
expérimentations au apitreࢥ suivant, qui comparent notre approࢥe (modiॹcation
du noyau) avec une approࢥe par interprétation des horloges dans L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-
horloge. Nous verrons aussi comment nous exploitons ce nouveau langage pour générer
automatiquement des séquences de tests pour les automates de modes, notamment des
séquences satisfaisant des critères de couverture structurelle pour ces automates.
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Chapitre 5
Automates de modes

Dans ce ,apitreࢥ nous nous intéressons aux automates de modes du langage Scade 6,
du point de vue de la génération automatique de tests. Nous présentons ce langage puis
une fonction de traduction existante qui traduit les automates en ॺots temporisés du
langage L+, présenté auࢥapitre 2. Ceࢦe étape de transformation nous permet de générer
des séquences pour des modèles Scade 6 à travers leur représentation dans le langage L+.

Aॹn de faciliter la génération de séquences en présence d’horloges, nous raॻnons les
règles de propagation de contraintes pour exploiter des propriétés invariantes présentes
au niveau des automates de modes mais non explicites dans le langageL+. Nous pouvons
ainsi générer des séquences de tests eॻcacement pour le langage Scade 6.

Dans une deuxième partie, nous nous intéressons à l’utilisation des teࢥniques de
génération de tests pour couvrir structurellement les automates de modes. Pour cela,
nous adaptons les critères de couverture disponibles pour les automates à états ॹnis et
le langage S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ au langage Scade 6. Nous montrons comment nous pouvons
exploiter la traduction vers L+ aॹn d’exprimer la couverure des critères dans ce langage.
Nous déॹnissons alors des ensembles de ॺots observateurs caractérisant la couverture de
certains éléments présents dans les automates, notamment les états et les transitions. En
combinant ces ॺots observateurs avec un objectif de test dans GATeL, nous pouvons ainsi
générer des séquences couvrant les critères sélectionnés par un utilisateur.

Ce apitreࢥ s’intéresse donc à l’utilisation de la génération de tests présentée pour
le langage L+ aॹn de traiter le cas des automates de Scade 6, ainsi que pour couvrir
structurellement ces modèles.

5.1 Génération  tsts pour automats  mos
Nous avons déjà parlé des automates de modes dans l’introduction générale. Nous

rappelons ici que les automates mélangent à la fois des concepts issus des langages ॺots
de données comme L࣏࣍࣎࣌ࢿ et des formalismes visuels hiérarࢥiques à base d’état et de
transitions. Les automates peuvent être imbriqués et agir en parallèle. Chaque automate
calcule alors un mode actif par cycle dans lequel une ou plusieurs variables du système
admeࢦent des équations de ॺots propres à ce mode ; tant que l’automate ne angeࢥ pas
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de mode, l’équation active détermine la sortie des variables liées à l’automate. Nous
onsࢥerࢥ à générer des tests automatiquement pour ce formalisme.

Dans une première partie, nous décrivons la sémantique des automates de modes
telle qu’elle est déॹnie dans Sࢿࢾࢻࢽ 6 (§5.1.1 p. 180). Nous montrons ensuite comment
ceࢦe sémantique est traduite sous forme d’expressions temporisées (§5.1.2 p. 185).
L’encodage des automates repose sur des types énumérés et des arbres d’horloges qui
reॺètent la hiérarࢥie d’automates. Ensuite, nous voyons comment l’encodage nous
permet directement de générer des séquences de tests pour Sࢿࢾࢻࢽ 6 (§5.1.4 p. 192).

Bien que la génération soit possible, nous voulons faciliter la traçabilité entre
le modèle de haut-niveau et le modèle après traduction. Pour cela, nous montrons
comment il nous est possible d’extraire certaines informations du modèle haut-niveau
à la section §5.1.3 (p. 188), o nous déॹnissons des fonctions de correspondances d’un
modèle vers sa traduction.

Cela nous amène à déॹnir une contrainte spéciॹque aux automates, créée grce à
ces fonctions de correspondances et injectées dans l’ensemble de contraintes pour y
rendre explicite les relations structurelles des automates au niveau des variables d’états
qui les encodent (§5.1.5 p. 193). Finalement, nous montrons quelques expérimentations
autour de notre approࢥe, o nous faisons alors le lien avec la couverture structurelle
d’automates (§5.1.6 p. 195).

5.1.1 émantiqu s automats  mos ans a 6
Les ॹgures 5.1 et 5.2 sont deux exemples d’automates que nous utiliserons dans

les sections suivantes. Un automate est une structure de contrôle composée d’états et
de transitions associée à un sous-ensemble des variables calculées du système. Chaque
sous-ensemble d’équations, ou bloc, correspond alors à un comportement diॸérent du
système pour les variables considérées. Ce même ensemble de variables calculées peut-
être découpé et réparti dans des sous-automates, qui évoluent alors en parallèle.

Il est possible de déॹnir des signaux, qui peuvent être émis et interceptés à diॸérents
niveaux du modèle. Les automates peuvent déॹnir zéro ou plusieurs états ॹnaux, qui sont
des points de rendez-vous permeࢦant de synࢥroniser des calculs agissant en parallèle au
sein d’un automate parent. Par exemple, si un état E contient plusieurs sous-automates
parallèles, et que ceux-ci ont tous aࢦeint un état ॹnal, alors une transition particulière
appelée transition « synࢥro », sortant de E , est activée (si elle existe). La transition est
dite syncrhonisante, car elle n’est franࢥissable que lorsque les sous-automates ont aࢦeint
leurs points de rendez-vous respectifs.

Les transitions entre les modes de calculs sont soit des transitions fortes, soit des
transitions faibles. Elles peuvent par ailleurs être soit des transitions à redémarrage
(transitions restart) ou à mémoire (transitions resume).

La syntaxe et la sémantique des automates de modes sont assez complexes. Nous
présentons ci-dessous de manière informelle, et incomplète, les automates de modes du
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Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.1: Les automates SMRollMode et SMOn

langage Sࢿࢾࢻࢽ 6. Pour cela, nous nous focalisons sur les mécanismes de base du langage,
en saࢥant que le langage tout entier est pris en compte dans nos travaux, comme on le
verra dans les sections suivantes.

5.1.1.1 Exmpls

ollMo L’automate SMRollMode de la ॹgure 5.1 calcule une sortie, appelée mode,
dont la valeur est l’une des constantes off, nominal et failsoft. Ces constantes sont
déॹnies par l’utilisateur : les ॺots en entrées du système sont onOࢵPressed, un ॺot
booléen, et absRollRate, un ॺot numérique réel. Selon que le premier est vrai ou faux
aux diॸérents cycles, l’automate principal bascule entre les étatsOࢵ et On. Une fois dans
l’étatOn, il y a deuxmodes de fonctionnement : si la valeur en entrée dépasse la constante
kFailSo߲Roll, l’automate passe dans l’état Failso߲ ; si la valeur est en dessous du seuil, on
repasse dans le mode Nominal. Les diॸérentes transitions sont notées t1, t2, t3 et t4.

ABC La ॹgure 5.2 représente l’automate ABC, sous sa version textuelle et avec la
représentation graphique adoptée ici. Cet exemple nous permet d’illustrer les diॸérentes
transitions, fortes et faibles, et notamment les diॸérentes successions de transitions
possibles (forte puis faible, etc.). L’exemple utilise de plus des transitions resume.
L’automate dépend d’une entrée booléenne « e » qui lui sert à passer d’un état à l’autre
et produit une sortie entière « z ». Les transitions sont identiॹées ici par u1, u2, u3 et u4.
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automaton ABC

initial state A

unless if e resume B

let

z = O→ (pre(Z)+1) ;

tel

until if (not e) resume C

state B

unless if e resume C

let

z = O→ (pre(Z)+2) ;

tel

state C

let

z = O→ (pre(Z)+3) ;

tel

until if e resume A

returns z ;

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.2: Automate ABC
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5.1.1.2 Mos  aluls

Tous les états d’un automate calculent le même ensemble de variables de ॺots, selon
un bloc d’équations ou à travers des automates imbriqués. Cela forme une hiérarࢥie
d’automates : un automate parent est tel qu’un ou plusieurs de ses états sont déॹnis par
des sous-automates, et récursivement par des états feuilles qui contiennent des équations
de ॺots simples. Les calculs sont réalisés selon des modes diॸérents, mais un seul mode
est actif par cycle et par automate.

L’ensemble des états feuilles actifs agissant en parallèle à un cycle constituent donc
une combinaison d’équations sur les sorties de l’automate. Par exemple, l’automate ABC
possède trois conॹgurations, celles données par les trois états. Le système SMRollMode
possède aussi trois conॹgurations, identiॹées par les modes Oࢵ, Nominal et Failso߲. Si
on place ABC et SMRollMode en parallèle dans un système plus complexe regroupant
l’ensemble des entrées et sorties de ces deux automates, alors le système contient 9 conॹ-
gurations diॸérentes, c’est-à-dire (A,Oࢵ), (A,Nominal), . . . , (C ,Nominal), (C ,Failso߲).

5.1.1.3 ransitions

Le mode actif reste implicitement le même tant qu’aucune transition n’est franࢥis-
sable. Il existe deux niveaux de transitions dans un automate (fortes et faibles), selon que
le franࢥissement s’eॸectue avant ou après les calculs. Les transitions faibles et fortes sont
représentées respectivement par des arcs « » et « ».

À aqueࢥ cycle d’éxecution, avant qu’un quelconque calcul ait lieu, automate peut
déclenࢥer une transition forte, pour sortir de l’état sélectionné courant et rediriger le
contrôle sur le mode indiqué par ceࢦe transition, qui devient l’état actif. Au contraire,
les transitions faibles sont évaluées seulement après que les sorties au cycle courant sont
produites, et déॹnissent le proࢥain état sélectionné de l’automate (celui-ci pourra alors
éventuellement être modiॹé par une transition forte).

Par exemple, on sait que SMRollMode est toujours dans l’état Oࢵ au cycle initial,
même si onOࢵPressed est vrai : il s’agit de l’état initial, et (t1) est une transition faible,
qui est donc évaluée à la ॹn du cycle, après l’évaluation de « mode=off ». On suppose
maintenant que onOࢵPressed est vrai au cycle initial (cycle 0) ainsi qu’au cycle 1. Le
cycle 1 commence dans l’état « sélectionné » On. Ceࢦe fois, la transition forte (t2) est
franࢥie (sa condition est vraie) avant que les calculs ne se produisent, activant ainsi
l’état Oࢵ dans lequel une fois encore « mode=off ». Dans cet exemple, On est un état
transitoire dans lequel aucun calcul n’a été réalisé : l’état « actif » au cycle 1 est Oࢵ. La
trace d’éxécution correspondante est la suivante :
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Cycles 0 1 2 3 4 5 6

e t f t t f t t

sel A B B C A C A
act B B C C A C B
nxt B B C A C A B

zA 0

zB 0 2 4

zC 0 3 6

z 0 2 0 3 0 6 4

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.3: Trace d’exécution de l’automate ABC.

Cycle 0 1
onOffPressed true true

mode off off

sel Off On

act Off Off

nxt On Off

Le formalisme possède cependant une limitation : à aqueߴ cycle d’exécution, au plus
une transition, forte ou faible, peut-être franߴie. Cela signiॹe que si une transition forte
est franࢥie au début de cycle, aucune transition faible, même si elle franࢥissable, ne
sera empruntée. De même, si une transition forte est franࢥie, les transitions fortes de
l’état cible ne seront pas prises en compte. Ceࢦe limitation permet d’éviter les boucles
récursives dans l’évaluation de l’état actif. La ॹgure 5.3 est un exemple de toutes les
combinaisons de transitions fortes et faibles qui peuvent survenir, pour l’automate ABC
ceࢦe fois.

Les transitions sont évaluées les unes après les autres, selon leur ordre d’apparition
dans la spéciॹcation, d’abord dans les automates de plus haut-niveau, et ensuite dans
les sous-automates. Par ailleurs, elles peuvent déclenࢥer des signaux lorsqu’elles sont
franࢥies, ou servir à synࢥroniser des automates imbriqués : une transition synߴro
sortant d’un état est activée lorsque tous les sous-automates de cet état sont dans un
état ॹnal.

Enॹn, aqueࢥ transition peut être associée à un redémarrage de l’état cible, ou
simplement à sa reprise. Une transition restart a pour eॸet de faire basculer, dans l’état
cible, tous les automates imbriqués dans leur état initial. De plus, les équations de ॺots
dans ces automates interprètent l’opérateur d’initialisation «→ » selon son membre
gauࢥe, comme si le système venait de démarrer (mais toujours à partir des valeurs
courantes des ॺots en entrée). En revenࢥe, une transition resume va revenir dans un
état interrompu auparavant en y retrouvant le même état, c’est-à-dire les mêmes modes
de calculs et les mêmes états mémoires que lorsque l’état avait été quiࢦé. Par exemple, si
on regarde dans la ॹgure 5.3 la sortie de l’automateABC, dans lequel toutes les transitions
sont des transitions resume, on voit que les états incrémentent la dernière valeur qu’ils ont
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calculées, et non la dernière valeur produite par l’automate. Si on avait eu des transitions
restart, aqueࢥ compteur repartirait à zéro en entrant dans un état.

5.1.2 Intrprétation ans l langag L+

Sࢿࢾࢻࢽ 6 étend signiॹcativement la syntaxe de L࣏࣍࣎࣌ࢿ, mais il est traduit durant la
compilation ffi vers un formalisme à mi-ࢥemin entre ces deux langages. Nous avons déॹni
une version simpliॹée de ce formalisme à travers le langage L+ au apitreࢥ 2. Ainsi, les
constructions de haut-niveau que sont les automates et les signaux sont encodés par des
ॺots de données munis d’horloges, construites à partir de types énumérés. Les équations
font intervenir les nouveaux opérateurs temporels du langageL+, en particulier « merge »
et →∗ (la réinitialisation de ॺots). Le langage intermédiaire bénéॹcie de l’expressivité
suॻsante pour simuler eॻcacement la sémantique des automates à l’aide des horloges. Le
recours aux ॺots temporisés permet d’avoir une compilation eॻcace du langage Sࢿࢾࢻࢽ 6,
basée sur des activations conditionnelles de sous-systèmes d’un modèle.

Nous présentons ici brièvement la traduction existante [CPP05b] de Sࢿࢾࢻࢽ 6 vers
le langage L+. Intuitivement, ceࢦe traduction consiste à eॸectuer les calculs des
diॸérents modes d’un automate en les cadençant sur des horloges complémentaires.
Pour aqueࢥ automate, un type énuméré représente ses états et un autre représente ses
transitions. Alors, les calculs et les transitions sont eॸectués à des rythmes diॸérents,
puis regroupés sur la même horloge que l’automate à l’aide d’un opérateur « merge ». Les
transitions restart sont encodées à travers des opérateurs de réinitialisation.

La traduction est décrite formellement dans l’article de référence, c’est pourquoi nous
préférons la présenter ici à l’aide d’un exemple illustratif. L’exemple ne couvre pas tous
les cas de ॹgure mais donne l’idée générale du fonctionnement de la transformation. Il
s’agit d’une éxécution réelle de la traduction à partir de l’automate SMRollMode, o les
diॸérents noms ont toutefois été simplॹés pour plus de lisibilité.

5.1.2.1 yps énumérés

Tout d’abord, la transformation d’un automate introduit 2 nouveaux types :

1. Un type énuméré représentant tous les états de l’automate.

2. Un type énuméré représentant toutes les transitions, ainsi qu’une valeur parti-
culière signiॹant « aucune transition ». Ainsi l’ensemble T des transitions d’un
automate est traduit vers un type énuméré possédant |T |+1 éléments.

1. On considère ici le compilateur KCG6 fourni par la plate-forme Scade.
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Voici les déclarations de types correspondantes pour notre exemple :

type ssm_RM = enum { st_Off , st_On };

type tr_RM = enum {

RM_notrans ,

tr_Off_1 , (* t1 *)

tr_On_1 (* t2 *)

};

Le type ssm_RM correspond à l’ensemble des états de l’automate SMRollMode. De
même, le type tr_RM contient toutes les transitions déॹnies dans l’automate, ainsi qu’une
valeur RM_notrans indiquant l’absence de transition. Ce type est utile pour déॹnir des
ॺots qui contrôlent quelles transitions ont potentiellement été franࢥies à un cycle de
calcul. Les noms des valeurs des types sont composés de l’état source deࢥaque transition
ainsi que de son numéro (il peut y avoir plusieurs transitions émanant d’un état).

5.1.2.2 arials ’état t sortis

La sémantique d’évaluation des automates que l’on a présentée succintement dans la
section 5.1.1 consiste à eॸectuer plusieurs étapes au sein d’un même cycle de calcul :

1. L’automate détermine son état sélectionné, que l’on appelle « sel ». Celui-ci est
donné soit par l’état initial de l’automate, soit par l’état donné par nxt au cycle
précédent (voir ci-après).

2. L’état actif, noté act, est calculé :
– si une transition forte est franࢥissable à ce cycle, l’état actif est l’état cible de la
transition ;

– sinon, l’état actif est le même que l’état sélectionné.

3. Les sorties et les automates imbriqués sont calculés dans le contexte de l’état
actif act.

4. Finalement, les transitions faibles sont évaluées, donnant ainsi le proࢥain état
sélectionné, à savoir nxt :
– si une transition forte a déjà été franࢥie au début du cycle, ou si aucune
transition faible n’est applicable au cycle courant, on a « nxt = act » ;

– sinon, l’état nxt est l’état cible de la transition faible considérée.

L’extrait ci-dessous montre les variables intéressantes encodant ces diॸérents étapes
lors de la traduction de l’automate SMRollMode.

-- State variables

sel = st_Off → pre nxt ;

act = merge(sel; act_Off ; act_On );

mode = merge(act; mode_Off; mode_On );
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nxt = merge(act; nxt_Off; nxt_On );

· · ·

-- Computations in state Off

act_Off = st_Off when (sel match st_Off );

mode_Off = off when (act match st_Off );

· · ·

Les variables sel, act et nxt sont du type « ssm_RM » (elles representent les états que
l’on a décrit précédemment). La première est donnée comme la valeur précédente de nxt,
ou par st_Off au cycle initial : il s’agit de l’état initial. Ensuite, selon la valeur de sel,
seule une horloge parmi (sel,st_Off) et (sel,st_On) est active à un cycle. Par exemple,
si on a sel = st_Off, la valeur courante de act est donnée par le ॺot act_Off, c’est-à-
dire celui correspondant à l’horloge (sel,st_Off) dans l’opérateur merge présent dans
l’équation de déॹnition de act. L’autre ॺot, act_On, n’est pas évalué à ce cycle, grce
à la sémantique des ॺots temporisés. Une fois la valeur de act connue, il est possible de
calculer les sorties, ici la variable mode, ainsi que le proࢥain état sélectionné. La déॹnition
de act_Off retourne la constante st_Off cadencée sur l’horloge (sel,st_Off).

Dans le cas général, l’opérateur d’initialisation dans la déॹnition de sel peut-être
remplacée par une ॺèࢥe de réinitialisation→∗, aॹn de faire reprendre à l’automate son
état initial dans le cas de transitions restart.

5.1.2.3 ransitions

Le modèle intermédiaire évalue les transitions sortant de l’état sélectionné pour aller
vers l’état actif, puis, si nécessaire, les transitions faibles sortant de l’état actif au proࢥain
état sélectionné. Ainsi, les conditions de franࢥissement des transitions sont encodées par
des ॺots cadencés selon des horloges dont le ॺot support est respectivement sel puis nxt.
Il existe ainsi deux variables auxiliaires cadencées toutes deux sur l’horloge de l’automate,
nommées fired1 et fired2. Elles sont de type tr_RM et sont déॹnies ainsi pour notre
exemple :

fired1 = merge(sel; f1_Off ; f1_On );

fired2 = merge(act; f2_Off ; f2_On );

La première représente la transition forte prise à un cycle donné. La deuxième contient
la transition ॹnalement prise par l’automate au même cycle, c’est-à-dire soit la transition
forte donnée par fired1, soit une transition faible. Les deux peuvent éventuellement va-
loir RM_notrans pour indiquer l’absence de transition. Les opérateurs merge répartissent
les calculs dans des ॺots cadencés sur les horloges complémentaires basées sur les ॺots sel
et act.

Nous nous intéressons aux calculs réalisés dans l’état Oࢵ de l’automate. Puisqu’il n’y
a aucune transition forte sortant de ce mode, f1_Off est déॹni simplement comme suit :
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f1_Off = RM_notrans when (sel match st_Off );

Les extraits suivants nous montrent les équations de ॺots associés au calcul
des transitions faibles depuis l’état Oࢵ . Elles sont donc toutes cadencées selon
l’horloge (act,st_Off).

f2_Off = merge(fired_Off; strg_Off; weak_Off );

Le ॺot f2_Off est déॹni à l’aide d’un opérateur merge dont le rôle est de diॸérencier
les cas o une transition forte a, ou non, déjà été franࢥie. La variable booléene fired_Off
est vraie quand la transition forte franࢥie est diॸérente de RM_notrans :

fired_Off = (fired1 when act match st_Off)

<> (RM_notrans when act match st_Off );

Ainsi, suivant la valeur de ce ॺot, le calul de la transition faible est donnée soit
par strg_Off, soit par weak_Off, respectivement. Le premier de ces deux ॺots est donné
simplement par l’égalité suivante :

strg_Off = fired1 when (act match st_Off)

when fired_Off;

Comme une transition forte a déjà été eॸectuée dans ce cas, la transition ॹnalement
franࢥie, fired2, est égale au cycle courant à la valeur de fired1. On s’empêࢥe ainsi
d’évaluer les conditions de franࢥissement des transitions faibles. Dans l’autre cas, la
condition de franࢥissement est traduite en ajoutant systématiquement les opérateurs de
ॹltrage nécessaires pour faire correspondre l’horloge de la variable weak_Off avec celle
de son expression de déॹnition.

weak_Off = if onOffPressed when (act match st_Off)

when not fired_Off

then tr_Off_1 when (act match st_Off)

when not fired_Off

else RM_notrans when (act match st_Off)

when not fired_Off ;

Les calculs dans les autres états suivent le même sࢥéma de traduction.

5.1.3 Analys s moèls ࠸࠷࠴࠶ 6 t ontions  orrsponans
La traduction des automates nous permet de traiter les spéciॹcations Sࢿࢾࢻࢽ 6 à

travers leur transformation vers le langage L+, celui-ci étant maintenant supporté par
l’outil de génération de tests GATeL+. Cependant, certaines propriétés de haut-niveau
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qui apparaissent dans les automates de modes peuvent ne plus être exploitables dans le
code traduit. Nous verrons dans la section 3.3 quelles sont ces propriétés et comment
nous les traitons. Par ailleurs, nous nous intéressons dans ce apitreࢥ à la couverture
structurelle des automates de modes (§5.2), qui elle demande de pouvoir identiॹer des
constructions de haut-niveau et de trouver les équations qui les concernent dans lemodèle
traduit. Finalement, on peut vouloir remonter les résultats obtenus lors de la génération
de séquences de tests jusqu’à au niveau dumodèle original, tel qu’un utilisateur l’a conçu.
Dans ces diॸérents cas, il est utile d’avoir une vision haut-niveau des modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6,
ainsi que des relations entre ces modèles de haut-niveau et les ॺots de données produits
par la traduction. Nous présentons ici ces deux aspects.

5.1.3.1 Analys syntaxiqu  moèls ࠸࠷࠴࠶ 6

Nous ne sommes pas intéressés par l’intégration des constructions Sࢿࢾࢻࢽ 6 direc-
tement dans les règles de propagation de contraintes, c’est-à-dire dans le noyau de
génération de tests de l’outil, car il est suॻsant, pour le moment, de passer par la forme
intermédiaire d’un automate (celle exprimée dans le langage L+). Notre but ici est de
connaître la structure des automates de modes d’un modèle donné dans GATeL. Nous
construisons ainsi une base de faits dans le langage de contraintes qui regroupe les
informations structurelles intéressantes contenues dans un automate.

En pratique, le logiciel Sࢿࢾࢻࢽ maintient les modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6 sous forme de
ॹࢥiers XML. Nous avons inféré la syntaxe du format de ॹࢥier à partir de diॸérents
exemples pour écrire une feuille de style XSLT ². Notre prototype permet de produire
une base de faits Prolog à partir d’un ॹࢥier XML provenant de Sࢿࢾࢻࢽ. Par exemple,
pour l’automate SMRollMode (cf. page 181), la base de faits contient les informations
suivantes :

– Il existe un unique nœud, que l’on nomme node dans la représentation ; il contient
un unique automate, idenॹॹé par sm . Nous gardons aussi une référence vers le
véritable nom de l’automate rollmode :
– node(node,node(rollmode,[sm]))

– Pour aqueࢥ identiॹant d’automate on répertorie son véritable nom, le nœud
auquel il appartient, l’état et l’automate qui le contiennent (éventuellement nil ),
la liste des sous-automates, la liste des états (l’état initial en tête) et les listes des
transitions.
– statemaߴine(sm,sm(sm_rollmode,node,nil,nil,[sm2],[st,st2],[t,t2]))
– statemaߴine(sm2,sm(sm_on,node,st2,sm,[],[st3,st4],[t3,t4]))

– Chaque état possède un nom, une référence vers l’automate auquel il appartient, la
liste des sous-automates qu’il déॹnit, la liste des transitions entrantes et sortantes,

2. Extensible Stylesheet Language Transformations
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et contient deux booléens indiquant respectivement si le nœud est initial et/ou
ॹnal.
– state(st,state(oࢵ,sm,[],[t2],[t],true,false))
– state(st2,state(on,sm,[sm2],[t],[t2],false,false))
– state(st3,state(nominal,sm2,[],[t4],[t3],true,false))
– state(st4,state(failso߲,sm2,[],[t3],[t4],false,false))

– Chaque transition référence l’automate qui le contient, les états de départ et
d’arrivée, ainsi que sa nature (strong/weak, resume/restart).
– trans(t,trans(sm,st,st2,weak,restart))
– trans(t2,trans(sm,st2,st,strong,restart))
– trans(t3,trans(sm2,st3,st4,strong,restart))
– trans(t4,trans(sm2,st4,st3,strong,restart))

Navigation ans un moèl La structure dexs termes node , sm , state et trans
respectivement associés aux nœuds, automates, états et transitions d’un modèle Sࢿࢾࢻࢽ 6
est résumée ci-dessous, o les diॸérents ampsࢥ contenus dans ces structures sont
nommés.

– « node » : un nœud contenant un ou plusieurs automates de modes

nam nom du nœud

smlist liste des automates contenus dans le nœud

– « sm » : un automate (state-maߴine)

nam nom de l’automate

parnt automate parent

stat état englobant

ilrn automates imbriqués dans les diॸérents nœuds

stats liste des états

trans liste des transitions

– « st » : état d’un automate

nam nom de l’état

sm automate qui possède l’état

smlist automates inclus dans cet état

inoming transitions entrantes

outgoing transitions sortantes

– « trans » : transition dans un automate

sm automate qui contient la transition

rom état source
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to état cible

ws weak/strong

rr resume/restart

On note respectivement Cnode, Csm, Cst et Ctr le sous-ensemble du langage de termes C
représentant ces constructions. L’ensemble CA représente le sous-langage encodant les
automates. Les ampsࢥ nommés des structures nous servent à naviguer d’un élément à
un autre du modèle, à l’aide d’une notation pointée. Par exemple, pour un automate A ∈

Csm, A.states est la liste des états contenus dans A. De même, pour une transition T

appartenant à Ctr, T.from nous donne l’état source de T . Pour la transition t1 de
SMRollMode, l’état source t1.from est ici l’identiॹant st1.

Un identiॹant nous donne implicitement l’élément référencé. Pour de plus de
simplicité, nous assimilons toujours une référence (comme st1) à l’élément qu’elle
identiॹe, à savoir le terme St1 ci-dessou :

St1 = state(oࢵ,sm,[],[t2],[t],true,false)

Si la référence est nil , c’est ceࢦe valeur nil qui est obtenue. Nous pouvons ainsi composer
les accès aux références si nécessaire, comme dans l’exemple suivant, o on accède aux
états de l’automate parent de A :

Aparentstates

En réalité, Aparent est un identiॹant à travers lequel on retrouve un terme auquel on
accède au ampࢥ states…. Nous n’avons pas besoin d’autant de détails ici.

5.1.3.2 lations  orrsponans ntr moèls

En se basant sur la fonction de traduction entre Sࢿࢾࢻࢽ 6 et L+, nous pouvons déॹnir
des relations de correspondance entre notre représentation des modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6 et les
ॺots de données encodant la sémantique d’automates de modes. Soient A un identiॹant
d’automate de mode (p. ex. sm ), E un identiॹant d’état (p. ex. st ) et T un identiॹant
de transition de A (p. ex. t ).

yps énumérés Nous déॹnissons sm_states(A) et sm_trans(A) comme étant les types
énumérés associés aux états et aux transitions de A dans le modèle traduit. De même,
nous déॹnissons la fonction st_val(E) , donnant la valeur symbolique correspondant à
l’état E dans sm_states(A), et tr_val(T) la valeur symbolique associée dans sm_trans(A)
à la transition T . Finalement, nous déॹnissons notrans(A) comme étant la valeur
constante associée à l’absence de transition dans le type énuméré sm_trans(A) . Pour
l’automate SMRollMode, on a :
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sm_states(sm) = {st_Off,st_On}

sm_trans(sm) = {tr_Off_1,tr_On_1}

notrans(sm) = RM_notrans

st_val(st1) = st_Off st_val(st2) = st_On

tr_val(t1) = tr_Off_1 tr_val(t2) = tr_On_1

arials ’états Nous déॹnissons sel (A) (resp. act (A)) comme étant le ॺot auxiliaire
associé à l’état sélectionné (resp. actif) de l’automate A. La valeur retournée est un triplet
appartenant à VarsD , pour la déclaration de types D produite par la traduction. Dans
notre exemple, la correspondance est la suivante :

sel(sm) = (sel,sm_states(sm) ,base)

act(sm) = (act,sm_states(sm) ,base)

sel(sm2) = (sel_On,sm_states(sm2) , (act,st_On))

act(sm2) = (act_On,sm_states(sm2) , (act,st_On))

ransitions Nous déॹnissons redࢶ (A) comme étant le ॺot indiquant quelle transition
est franࢥie à un cycle donné. Dans l’exemple que nous avons suivi, il s’agit du
ॺot « fired2 » (§5.1.2.3) :

red(sm)ࢶ = (fired2,sm_trans(sm) ,base)

Conlusion À l’aide des informations de haut-niveau présentes dans Sࢿࢾࢻࢽ 6 et de la
connaissance de la fonction de traduction vers L+, nous avons p établir des relations
de correspondances entre les automates de modes et leur encodage. Nous utilisons ces
informations par la suite pour la génération de séquences de tests et pour la couverture
structurelle d’automates. Ces informations nous donnent aussi unmoyen d’intéragir avec
l’utilisateur en lui présentant le modèle de l’automate tel qu’il était conçu dans l’éditeur
graphique.

5.1.4 Génération  séquns  tsts
Nous avons présenté langage Sࢿࢾࢻࢽ 6 et de sa sémantique, ainsi qu’une intuition de

l’encodage de celui-ci dans le langage L+. Le tableau suivant réacapitule les diॸérents
langages que l’on considère, l’évolution de l’outil GATeL ainsi que la traduction que l’on
exploite.
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Scade 6 automat a, st ate,r esume,r est ar t , . . .

L+ mer g e,→∗,enum,match, . . . GATeL+

Lustre
{

Horloges when,cur r ent , . . .

Flots →, pr e,+,∗,<,>, . . . GATeL1

Traduction

Les dialèctes de la famille L࣏࣍࣎࣌ࢿ sont étagés selon la riࢥesse de la sémantique.
À titre indicatif, les opérateurs représentatifs de aqueࢥ sous-langage est représenté.
Ainsi, le langage L࣏࣍࣎࣌ࢿ original décrivant déjà une sémantique avec horloge peut-
être découpé en un sous-ensemble mono-horloge (ॺots de données purs) et une seconde
partie introduisant les opérateurs when et current servant à cadencer les ॺots à des
rythmes diॸérents. Nous découpons ce langage en deux car initialement, GATeL1 ne
traitait que la partie mono-horloge du langage, les horloges étant peu rencontrées dans
les cas d’étude industriels. Le langage Sࢿࢾࢻࢽ 6 déॹnit une sémantique de haut-niveau qui
mélange les ॺots de données et les automates à états ॹnis pour donner des automates de
modes. La compilation de Sࢿࢾࢻࢽ 6 a pour cible intermédiaire le langage L+ présenté au
apitreࢥ 2. Nous avons décrit auࢥapitre 3 quelques mécanismes qui expliquent comment
nous traitons maintenant directement le langage L+ dans GATeL+. Ainsi, nous pouvons
générer des séquences de tests pour les automates demodes de Sࢿࢾࢻࢽ 6 par l’intermédiaire
du langage L+.

5.1.5 Contraint automaton
La traduction nous donne un encodage possible des automates de modes dans L+.

Cependant, la structure de haut-niveau (états/transitions) sont perdues et ne peuvent plus
être exploitées après la traduction. Cela signiॹe que, même si la traduction nous donne
la capacité de générer des tests pour Sࢿࢾࢻࢽ 6, il peut y avoir des cas o la compilation
masque des informations exploitables lors de la propagation de contraintes.

Nous présentons dans ceࢦe section la contrainte automaton [BJM+10], qui lie entre-
elles les valeurs ponctuelles des variables sel(A) , act(A) et nxt(A) d’un automate A. Plus
précisément, si on note Sel ,Act etNxt les variables deV représentant les variables d’états
d’un automate au cycle c, alors automaton(Sel,Act,Nxt) peut propager des réduction de
domaines d’une variable à une autre en se basant pour cela sur le fait qu’au plus une
transition est tirée par cycle.

Cela veut dire par exemple que si le domaine de Sel est diॸérent du domaine de Act ,
il y a nécessairement une transition forte présente au cycle courant ; comme il s’agit de
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la seule transition possible, il n’est pas possible de franࢥir une transition faible et le
proࢥain état, Nxt , est alors égal à l’état Act . Il en va de même si le domaine de Nxt
est diॸérent de celui de Act , o ceࢦe fois une transition faible est franࢥie ce qui nous
autorise à uniॹer les variables Sel et Act .

ࣁࣈࣉ࣍࣎࣌ࣉ࣏࣎ࢻ

S ⊢ Sel ≈ DS S ⊢Act ≈ D A S ⊢Nxt ≈ DN

D A ∩DS =;

⊢ S ∪
{

automaton(Sel,Act,Nxt)
}

→ S ∪ {Nxt ≡Act }

ࣅࢻࢿ࣑ࣉ࣏࣎ࢻ

S ⊢ Sel ≈ DS S ⊢Act ≈ D A S ⊢Nxt ≈ DN

DN ∩D A =;

⊢ S ∪
{

automaton(Sel,Act,Nxt)
}

→ S ∪ {Sel ≡Act }

Autrement dit, la valeur prise par Act est dans tous les cas égale à l’une des valeurs des
deux autres variables :

– Si aucune transition n’est franࢥie, elles sont toutes égales.
– Si une transition forte est franࢥie : Sel 6=Act et Act =Nxt .
– Si une transition faible est franࢥie : Sel =Act et Act 6=Nxt .

En plus des règles précédentes, on peut parfois réduire le domaine de Act : comme ceࢦe
variable s’uniॹera soit avec Sel soit avec Nxt , son domaine de valeurs est compris dans
l’union des domaines de ces dernières.

ࣈࣉࣃࣈ࣏ࣉ࣏࣎ࢻ

S ⊢ automaton(Sel,Act,Nxt)
S ⊢ Sel ∈ DS S ⊢Nxt ∈ DN

D ′
A = D A ∩ {DS ∪DN } 6= D A

⊢ S ∪ {Act ∈ D A } → S ∪
{

Act ∈ D ′
A

}

De ceࢦe manière, Sel , Act et Nxt sont traitées localement par automaton . Si on la retire,
ces variables ne communiquent plus que par l’intermédiaire de la aîneࢥ de contraintes
créée par propage, qui relie les valuations des ॺots selon la structure des expressions
L࣏࣍࣎࣌ࢿ. Or, à travers plusieurs contraintes, les dépendances sont moins neࢦes et les
réductions de domaines moins eॻcaces.

D’autres travaux de ceࢦe nature sont en cours pour traduire les informations
pertinentes des automates vers des contraintes entre ॺots de données. Par exemple, le
graphe des états et des transitions peut donner des indications utiles sur les séquences
de valeurs prises par les variables d’états. Comme les automates de Sࢿࢾࢻࢽ 6 admeࢦent
une représentation sous forme de contraintes, il est facile de les analyser depuis GATeL+.
En résumé, bien que nous générons des tests pour Sࢿࢾࢻࢽ 6 par le biais d’une traduction
intermédiaire, nous pouvons aussi traiter les informations de haut-niveau du langage.
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Regulation

Enabled

StandByOnOff

acceleratorPressed
or SpeedOutOffLimits

not(acceleratorPressed
or SpeedOutOffLimits)

On

Off

Regul_ON=true
Regul_OFF=false
Regul=STDBY=false

Regul_ON=false
Regul_OFF=true
Regul_STDBY=false

Regul_ON=false
Regul_OFF=false
Regul_STDBY=true

BrakeBrassed

Resume and 
not BrakePressed

Interrupt
Regul_ON=false
Regul_OFF=true
Regul_STDBY=true

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.4: Automate CruiseControl .

5.1.6 Expérimntations
La ॹgure 5.4 montre l’automate CruiseControl que nous avons utilisé lors de nos

expérimentations.

CruisControl Nous avons réalisé des mesures pour l’automate CruiseControl tel qu’il
était modélisé dans Sࢿࢾࢻࢽ 5. L’automate contrôle un régulateur de vitesse. Il admet deux
états principaux, allumé ou éteint, représentés par les états Enabled et Oࢵ . Dans l’état
Enabled , peut-être soit dans le mode nominal Regulation , soit en mode Interrupt quand
la commande de frein est appuyée suॻsamment longtemps et jusqu’à ce qu’on autorise
le régulateur à redémarrer. En mode régulation, le contrôleur peut-être actif, dans l’état
On , o en aࢦente (StandBy ).

les variables On, Off, Brake, Resume, Accel et SpeedLimits sont des entrées boo-
léennes du système. L’automate produit 3 sorties booléennes appelées ON, OFF et STDBY
qui encodent l’état courant du régulateur pour les autres composants du système. Les
sorties dans les diॸérents états sont représentées dans le tableau suivant :

États ON OFF STDBY
Oॸ false true false
Enabled Interrupt false true true

Regulation On true false false
StandBy false false true

On peut voir que l’état d’interruption est encodé par la valeur true simultanée pour OFF
et STDBY. Les transitions entre les états sont donnés dans ce tableau :
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our Cil Conition  ranissmnt
Oॸ Enabled On

Enabled Oॸ Oॸ
Regulation Interrupt Brake
Interrupt Regulation Resume and (not Brake)

On StandBy Accel or SpeedLimits
StandBy On not(Accel or SpeedLimits)

Nous avons oisiࢥ cet automate car il en existe une version à la fois dans Sࢿࢾࢻࢽ 6
et dans Sࢿࢾࢻࢽ 5. L’automate dans Sࢿࢾࢻࢽ 5 était modélisé dans le langage des Safe
State Maߴines, puis compilé vers du L࣏࣍࣎࣌ࢿ mono-horloge. Nous appelons ceࢦe version
mono-horloge Cruis I. La version Sࢿࢾࢻࢽ 6 est traduite comme on l’a vu précédemment
vers le langage L+, c’est-à-dire à l’aide de ॺots multi-horloges ; nous appelons ceࢦe
version Cruis III. Finalement, nous avons écrit une version mono-horloge appelée
Cruis II à partir de Cruise III, o l’on a simulé la sémantique des horloges dans le langage
mono-horloge. La simulation eࢥerࢥ à produire des séquences observables identiques à
la version multi-horloges, aux instants o les horloges sont présentes. Cela nécessite de
passer par un encodage, et notamment celui du retard unitaire.

imulation Nous reprenons un instant l’exemple vu page 38 dans la ॹgure 5.5. Dans cet
exemple, le ॺot xb2 temporisé était calculé par un simple décalage dans le temps avec pre.
Ici, le ॺot pxb simule la valeur de xb2, de sorte à ce que les valeurs signiॹcatives (lorsque x
vaut b) soient identiques. Pour cela, il faut se souvenir explicitement de la dernière valeur
prise par x la dernière fois que s valait b : ceࢦe mémorisation est implicite dans le langage
multi-horloges, alors qu’elle doit être encodée si on veut se passer des ॺots temporisés. Le
ॺot pxb réalise ce calcul et permet ainsi de simuler le décalage du ॺot temporisé xb que
l’on a vu précédemment (le ॺot xb2 à la ॹgure⁇) :

pxb = 0 → (if (pre(s) = b) then pre(x) else pre(pxb)) ;

Les valeurs du ॺots aux instants o s vaut b sont encadrées dans la ॹgure 5.5 et
corresondent aux valeurs de xb2. Nous avons mis en œuvre ce genre de simulation, en
remplaçant systématiquement les opérateurs when, pre et merge par des combinaisons de
ॺots à l’aide notamment de if..then..else et de pre mono-horloges.

Eࣩaité  la propagation Les systèmes Cruise II et Cruise III reprennent presque le
même encodage, à ceci près que les horloges sont simulées par des ॺots mono-horloges
dans le cas de Cruise II. Lorsque nous tentons de générer des tests pour ces deux versions,
on peut voir si le fait d’intégrer directement les horloges dans GATeL+ nous permet d’être
plus eॻcace ou s’il est suॻsant d’encoder les horloges dans du L࣏࣍࣎࣌ࢿ à horloge unique.
Les systèmes Cruise I et Cruise II sont tous les deux mono-horloges, mais diॸèrent par
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Cycle 0 1 2 3 4 5 6 7 8 . . .

s a c b c a b a c a

xb 31 23

xb2 0 31

x 25 10 31 -41 -10 23 -5 -15 10

pxb 0 0 0 31 31 31 23 23 23

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.5: Simulation du retard unitaire temporisé dans L1

l’encodage du même automate à l’aide de ॺots. Le premier test réalisé est représenté dans
la graphique de la ॹgure 5.6.

Nous avonsࢥerࢥé à générer une séquence de test avec un objectif de test que l’on sait
irréalisable pour l’automate sous test, à savoir aࢦeindre un cycle o ON et STDBY valent
toutes deux true, ce qui est impossible d’après la table précédente. Cet objectif oblige
GATeL à parcourir tout l’espace de reࢥerࢥe avant de pouvoir réfuter l’existence d’une
solution : on eࢥerࢥ à voir si la propagation de contraintes est suॻsamment eॻcace
pour détecter des insatisfaisabilités locales et éviter d’explorer justement toutes les
combinaisons possibles. Nous avons donc demandé à GATeL+ de générer des séquences
de tests à partir de l’objectif demandé pour les 3 versions. Pour cela, nous avons modiॹé
le paramètre maxsize du problème d’une génération à une autre, pour voir l’impact de
ceࢦe variable sur le temps de génération.
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Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.6: Comparaison du temps de réfutation
quand la taille autorisée des séquences augmente.

À la ॹgure 5.6, nous pouvons voir les courbes pour les trois versions du modèle et
l’impact de la variablemaxsize sur le temps nécessaire pour détecter l’inaࢦeignabilité de
l’objectif de test.

Cruis I Les contraintes n’arrivent pas à ॹltrer suॻsamment bien les domaines ce qui
oblige la fonction de reࢥerࢥe à tester un grand nombre de combinaison de valeurs
pour aqueࢥ variable du problème. Une des variable testées est la variable de statut
d’horloges, qui est instanciée à initial puis à noninitial : on génère donc tous les cas
pour 1 cycles, puis tous les cas pour 2 cycles, etc. jusqu’à aࢦeindre le cycle maximal
autorisé. C’est pourquoi le temps d’exécution augmente très rapidement.

Cruis-II L’encodage oisiࢥ est plus favorable ici à GATeL que celui réalisé pour la
version I. Néanmoins, le temps nécessaire à la réfutation augmente toujours en
fonction de la borne maxsize et aࢦeint 1 minute dès 17 cycles.

Cruis-III Le temps avant réfutation ne dépend plus directement de la borne maxsize
mais est au contraire constant et très faible. Avec la représentation temporisée
du modèle que l’on a dans GATeL+, les équations de ॺots pour les sorties sont
simpliॹées et apparaissent avec des horloges diॸérentes selon les états actifs des
automates. On arrive à éliminer facilement les combinaisons de ॺots infaisables
car les deux valeurs que l’on souhaite observer simultanément sont d’horloges
diॸérentes. Le ॹltrage est suॻsamment eॻcace pour permeࢦre au système de
détecter rapidement les combinaisons impossibles de valeurs.
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5.2 Couvrtur struturll ’automats  mos
Nous souhaitons pouvoir guider la génération de séquences de tests aॹn de couvrir

structurellement les automates de modes. Cela signiॹe par exemple que l’on aimerait
produire des séquences qui activent acuneࢥ une transition de l’automate, dans le but de
couvrir tous les angementsࢥ d’états.

Nous présentons de quelle manière nous pouvons couvrir des modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6 à
travers des ॺots observateurs : aqueࢥ critère de couverture est exprimé par un ou
plusieurs ॺots booléens temporisés. Une fois que ces ॺots sont intégrés au modèle sous
test, nous exploitons la méthode de génération de tests par objectif de test en antࢥerࢥ à
produire une séquence de tests dans laquelle la couverture considérée est observée. Cela
est traduit par un problème de satisfaction de contraintes dynamiques dans GATeL, qui
produit si c’est possible un historique de valeurs compatible avec cet objectif. L’approࢥe
de couverture structurelle est ainsi intégrée au mécanisme de génération par aînageࢥ
arrière, et peut-être combiné à d’autres objectifs de tests, structurels ou fonctionnels.

5.2.1 Aaptation  ritèrs lassiqus
Le domaine du test d’automates à états ॹnis possède de nombreux critères de

couverture structurelle [BT01, OLAA03].
Certaines approࢥes entࢥerࢥ à s’assurer de la conformité d’une implémentation

vis-à-vis d’un modèle à transitions d’états, sans avoir de connaissance préalable de
ceࢦe implémentation [LY96]. Dans notre cas, nous nous plaçons dans un contexte o
l’implémentation est directement produite à partir du modèle original, à l’aide d’un
compilateur certiॹé. Nous ne nous intéressons donc pas au problèmes de conformité
du code bas-niveau généré par rapport au modèle Sࢿࢾࢻࢽ 6, même si c’est une piste
de travail intéressante pour les cas o : (i) ce code bas-niveau ne serait pas produit
par compilation, ou (ii) on souhaiterait produire des jeux de tests pour s’assurer que le
compilateur n’introduit pas de fautes. Nous onsࢥerࢥ à couvrir les modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6
aॹn de les valider, c’est-à-dire aॹn de s’assurer qu’ils sont conformes aux besoins. En
antࢥerࢥ à produire des tests couvrant tous les états, toutes les transitions, etc., on peut
ainsi se rendre compte qu’un modèle ne modélise pas le bon système réactif.

Les automates de modes de Sࢿࢾࢻࢽ 6 sont cependant diॸérents des automates à
états ॹnis, ou FSM niteࢶ) state-maߴine), car ils introduisent les notions de composition
parallèle et hiérarࢥique, de signaux et de rendez-vous, ou encore d’états avec mémoire,
ce qui les rend proࢥes du formalisme des S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ. Des travaux portant sur le test
et la couverture structurelle de modèles S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ existent déjà [Bur99, HLSC01],
notamment ceux déॹnissant la famille de critères de tests SCCF ³ [dSMFM00], qui cible
les particularités de ces modèles. Nous nous inspirons de ces travaux pour adapter la

3. Stateࢥarts Coverage Criteria Family
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couverture structurelle d’automates aux modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6. Nous pouvons aussi citer
des travaux récents autour de la couverture de spéciॹcations L࣏࣍࣎࣌ࢿ/Sࢿࢾࢻࢽ ayant la
même approࢥe, à l’aide de ॺots booléens appelés « conditions d’activation » des critères
structurels [PMDBP09, LP09]. À notre connaissance, ces travaux s’orientent cependant
plutôt sur les ॺots temporisés et non sur les modèles des automates de modes. Nous
déॹnissons ici les critères de couverture suivants :

all-states Couverture de tous les états actifs.
all-transitions Couverture de toutes les transitions d’un automate.
all-nested-transitions Idem, avec les transitions imbriquées.
transition-pair Couverture d’une paire de transitions.
all-transition-pairs Couverture de toutes les paires de transitions.
all-conࣩgurations Couverture de toutes les conॹgurations d’états actifs.

5.2.1.1 Couvrtur  tous ls états

Le premier critère de test vise à couvrir l’ensemble des états d’un automate. On
considère uniquement les états actifs, c’est-à-dire ceux o les calculs eॸectifs des sorties
ont lieu. Par exemple, pour couvrir ce critère pour l’automate SMRollMode, on doit
générer un test qui aࢦeint l’étatOn et un deuxième qui aࢦeint l’étatOࢵ . Dans le premier
cas, il faut activer la transition faible t1 depuis l’état initial Oࢵ , et s’assurer que la
transtition forte t2 n’est ensuite pas franࢥie ; sinon, l’automate passerait uniquement
dans l’état sélectionné On de manière transitoire avant de repasser dans l’état Oࢵ .

5.2.1.2 Couvrtur  transitions

Nous meࢦons en œuvre la couverture d’une transition, au sens général, ce qui
regroupe les transitions fortes et faibles, avec rédemarrage ou non, ainsi que les transitions
synߴro et les signaux. Nous étudions aussi la couverture d’un ensemble de transitions
présentes dans un automate. Ainsi, le critère all-transitions est couvert si on peut générer
toutes les séquences couvrant acuneࢥ une transition diॸérente d’un automate. Cela
est diॸérent d’un critère qui viserait à passer par toutes les transitions dans la même
séquence.

Étant donné que les automates peuvent être imbriqués, nous déॹnissons aussi le
critère all-nested-transitions, qui considère les transitions de tous les sous-automates
présents dans un automate donné.

5.2.1.3 Couvrtur s pairs  transitions

Le critère transition-pair [OLAA03] demande de fournir un test dans lequel deux
transitions consécutives sont empruntées, l’une faisant entrer l’automate dans un mode
actif, et l’autre le faisant en sortir, après un ou plusieurs cycles de calculs. En eॸet,
pour Sࢿࢾࢻࢽ 6, on adapte le critère de sorte que le système puisse rester dans le
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mode intermédiaire considéré le temps nécessaire à ce que la transition sortante soit
franࢥissable. On rappelle qu’un mode de calcul est composé d’équations de ॺots qui
peuvent inॺuer sur les conditions de franࢥissement des transitions d’un automate. Il peut
arriver qu’il faille aࢦendre plusieurs cycles de calculs avant que la seconde transition du
critère ne soit empruntable. Nous étendons aussi celui-ci aॹn de couvrir l’ensemble des
paires de transitions d’un automate.

5.2.1.4 Couvrtur s onࣧgurations

Enॹn, nous déॹnissons le critère all-conࢶgurations, qui vise à s’assurer que toutes
les combinaisons d’états simultanément actifs sont visitées, dans le cas o des sous-
automates évoluent en parallèle.

Une conॹguration pour un ensemble d’automates en parallèle est l’ensemble des
combinaisons d’états feuilles qui peuvent être actifs simultanément. Un état feuille est
un état qui n’est plus décomposé en sous-automates : toutes les variables à calculer
sont données par une équation. La couverture de critère mène à une séquence par
conॹguration.

Par exemple, aॹn de couvrir aqueࢥ conॹguration de SMRollMode, il nous faut
produire trois séquences pour couvrir respectivement les états Oࢵ , Nominal et Failso߲ .
Si on suppose que la constante kFailSoftRoll vaut 10, alors la séquence suivante couvre
l’état Failso߲ :

Cycle 0 1
onOॸPressed true false

absRollRate 5 12

mode off failsoft

5.2.1.5 Conlusion

Les critères présentés ici permeࢦent de couvrir un grand de nombre de cas pour les au-
tomates de modes. En eॸet, étant donné l’encodage des automates, le critère all-(nested)-
transition couvre aussi tous les signaux de l’automate (all-broadcasting), toutes les
transitions resume (all-history-conࢶgurations), de même que les transitions synߴro (all-
possible-rendezvous) telles que déॹnies dans la famille de critères SCCF [dSMFM00]. Il est
possible de détailler les critères pour couvrir ces sous-cas de manière isolée, simplement
en sélectionnant un sous-ensemble des transitions ou des états à couvrir avec les critères
précédents.

5.2.2 tilisation s méanisms  séltion  GAL
Pour unmodèle dans le langageL+ et un objectif de test, GATeL construit un ensemble

de contraintes S. Nous avons vu que cet ensemble évolue au ॹl des propagations et de
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la résolution de contraintes. Cependant, GATeL a la possibilité de traiter plusieurs de ces
ensembles de contraintes de manière indépendante, qui correspondent acunࢥ à un cas de
test propre. Ainsi, lors de l’utilisation intéractive de l’outil, la propagation de contraintes
est pilotée par un testeur, qui peut raॻner l’objectif de test en découpant un cas de tests
en plusieurs sous-cas. Il existe deux mécanismes issus de ceࢦe approࢥe, le découpage
structurel des ॺots de données, et une méthode de découpage en sous-objectifs de tests,
qui correspond alors une sélection selon des critères fonctionnels. Nous avons vu ces
mécanismes respectivement aux pages 104 et 105.

5.2.3 Osrvation  la ouvrtur s ritèrs
Nous décrivons la couverture structurelle d’automates de modes à travers des

expressions booléennes du langage L+. Ces ॺots caractérisent la couverture de certains
éléments du modèle original Sࢿࢾࢻࢽ 6, à savoir un état ou une transition. Lorsqu’un tel
ॺot observateur est introduit sous forme de contraintes dans le système à résoudre, et
que l’on force l’occurence d’une valeur true pour ce ॺot à un cycle, celui-ci restreint les
séquences générées à celles qui sont compatible avec la couverture du critère considéré
au cycle .oisiࢥ

Nous présentons ici les fonctions associées aux diॸérents critères énoncés à la
section ⁇. Ces fonctions agissent sur des éléments structurels d’un modèle Sࢿࢾࢻࢽ 6
quelconque et produisent des expressions dans le langage L+. Nous exploitons la
possibilité de construire des ॺots temporisés, mais aॹn de pouvoir le faire tout en
respectant la bonne construction des expressions avec horloges, nous avons besoin de
la fonction auxiliaire suivante.

5.2.3.1 Fontion auxiliair ࣩlter

Dans le langageL+, les constantes ont pour horloge l’horloge de base du nœud o elles
apparaissent. Cela veut dire que si on souhaite comparer un ॺot f avec une constante,
il faut faire en sorte de ॹltrer la constante jusqu’à ce que celle-ci ait la même horloge
que f . La fonction auxiliaire lterࢶ sert précisément ce but et construit une expression
composées d’opérateurs when imbriqués autour d’une constante v et en fonction d’une
horloge H .

On a vu par exemple dans la présentation de la traduction de modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6, et en
particulier à la section 5.1.2.3, que les expressions rencontrées comportent un grand de
nombre de ces ॹltrages de constantes. Le même cas de ॹgure se présente à nous pour la
déॹnition des ॺots observateurs, qui doivent respecter les règles de calcul des horloges.
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Déࣧnition 17. Filtrages successifs d’une constante

Soient N = (D, I ,L,O) ∈ L+ un nœud, c ∈ ValuesD une constante du langage
dans ce nœud, et (i d , v) ∈Clocks N une horloge bien formée dans N .
Alors, la fonction lterࢶ construit autour de la constante c l’ensemble des ॹltrages
successifs nécessaires pour obtenir une expression d’horloge (i d , v) dont la
valeur aux instants de présence est c :

lter(base,c)ࢶ = c

lter((iࢶ d , v),c) = (W when i d match v)

avec W = lter(clockࢶ (var N (i d)),c)

5.2.3.2 Couvrtur s états

Soit A ∈ Csm un automate et E ∈ Cst un état référencé dans A.states , la liste des
états de A (nous reprenons les notations vues à la section 5.1.3.1). Soient par ailleurs
Act = act (A) la variable de ॺot représentant l’état actif de A, ainsi que e = st_val(E)

la valeur symbolique associée à l’état E , dans le modèle L+ issu de la traduction des
automates (nous utilisons la fonction de correspondance vue à la section 5.1.3.2). On note
ॹnalement h = clock (Act ) l’horloge du ॺot Act (ici, nous utilisons les accesseurs déॹnis
à la section 2.2.1.8 dans la déॹnition du langage L+). Alors, la couverture de l’état actif E

s’observe à l’aide du ॺot observateur cover_state(E) ainsi déॹni :

cover_state(E) = ( id (Act ) = lter(h,e)ࢶ )

Le ॺot observateur obtenu n’est vrai qu’aux cycles o l’état actif, représenté par
l’identiॹant de « Act », est égal à la valeur symbolique représentant l’état E . Le ॺot
observateur résultat respecte le calcul d’horloge grae à la fonction auxiliaire lterࢶ qui
fait en sorte de cadencer e sur la même horloge que celle de Act .

Lorsque l’on veut couvrir un état actif dans un automate, il nous suॻt désormais
d’utiliser l’expression produite par la fonction cover_state. Pour pouvoir intégrer ceࢦe
expression au système de contraintes, on peut l’ajouter à l’objectif de test, ou la rendre
activable par l’intermédiaire d’une directive split :

split id (sel(A)) with [cover_state(E)]

Dans ce cas, l’expression peut-être introduite par l’utilisateur à tous les cycles o le
ॺot associé à l’état sélectionné de l’automate est propagé dans le système de contraintes.
Ici, il n’y a qu’un sous-cas de test ; nous généralisons ceࢦe approࢥe pour couvrir un
ensemble d’états.
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5.2.3.3 Couvrtur  tous ls états

Le critère all-states est couvert lorsque aqueࢥ état d’un automate est couvert par une
séquence de test. Soit A ∈ Csm un automate. La sélection de ce critère produit autant de
cas de tests qu’il y a d’états dans l’automate A.

Soit A.states = [s1, . . . , sn], avec n > 0 ; nous rappellons que ceࢦe liste contient des
références vers des états. Nous réutilisons la couverture d’un état décrite auparavant et
déॹnissons alors all_states(A) comme étant le ॺot observateur suivant :

all_states(A) = split id (sel (A)) with

[ cover_state(s_) ;

. . .

cover_state(s_n) ]

5.2.3.4 Couvrtur ’un transition

La même approࢥe est appliquée pour la couverture d’une transition. Soit T ∈Ctr une
transition que l’on souhaite voir franࢥie. On note A = T.sm l’automate qui contient ceࢦe
transition et F le ॺot déॹni par F = redࢶ (A), c’est-à-dire la variable encodant la transition
franࢥie à un cycle. L’expression booléenne cover_trans(T ) est donc ainsi déॹnie :

cover_trans(T ) = ( id (F ) = lter(clockࢶ (F ), tr_val(T )))

Le fait de comparer le ॺot F à la valeur symbolique associée à la transition T suॻt à
savoir si T est franࢥie.

5.2.3.5 Couvrtur  touts ls transitions

Le critère all-transitions s’applique à tout automate A ∈ Csm et couvre aqueࢥ
transitions de celui-ci ; soit A.trans = [t1, . . . , tn] la liste des transitions de A, avec n > 0.
Alors, all_trans(A) est donnée par l’expression all_trans(A,{t_,  ,t_n}) , elle-même
déॹnie ainsi :

all_trans(A, {t_,  ,t_n}) = split id (sel (A)) with

[ cover_trans(t_) ;

. . .

cover_trans(t_n) ]

5.2.3.6 Couvrtur  touts ls transitions imriqués

Nous réutilisons la déॹnition précédente pour meࢦre en œuvre le critère all-
nested-transitions, dont le but est d’activer toutes les transitions d’un automate, y
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compris celles présentes dans les sous-automates de celui-ci, que ce soit directe-
ment ou aux niveaux les plus bas. L’expression de couverture est déॹnie comme
étant all_trans(A,collect_nested([A])), o la fonction auxiliaire collect_nested donne
l’ensemble de toutes les transitions imbriquées à partir d’une liste d’automates. Pour deux
listes L1 et L2, avec L1 = [α1, . . . ,αn], on note L1 :: L2 la concaténation des deux listes,
qui est alors la liste contenant tous les éléments de L1 suivis de ceux de L2 :

L1 :: L2 = [α1, . . . ,αn |L2]

Soit un automate A ∈Csm. Nous déॹnissons collect_nested(L) comme étant la concaténa-
tion de toutes les listes de transitions appartenant aux automates et sous-automates de la
liste L :

collect_nested([]) = []

collect_nested([A|L]) = A.trans :: collect_nested(A.ߴildren) :: collect_nested(L)

Nous déstructurons la liste donnée en un élément de tête A et une sous-liste L. L’appel
à collect_nested(L) nous donne récursivement la liste des transitions imbriquées pour la
liste L, éventuellement vide si L est vide. De même, l’appel à collect_nested(A.ߴildren)
nous donne l’ensemble des transitions imbriquées dans la liste des automates enfants de
A. La liste A.ߴildren peut-être vide. Nous concaténons ces deux listes et ajoutons en tête
l’ensemble des transitions contenues dans A.

5.2.3.7 Couvrtur s pairs  transitions

Le critère de couverture d’une paire de transition s’applique à un état B appartenant à
un automate X , une transition entrante TAB et une transition sortante TBC . Il est couvert
après la couverture consécutive des deux transitions, la première entre un état A et l’état
B , la seconde entre l’état B et un état C . Dans la ॹgure 5.7, on peut distinguer aussi une
transition en pointillé sortant de B : elle représente les transitions issues de B diॸérentes
de TBC . En eॸet, le critère demande que les deux transitions soient consécutives, ce qui
interdit à toute autre transition d’être empruntée pendant que le système est dans le
mode B . Cependant, il est possible que le mode B soit complexe et fasse intervenir des
sous-automates, et dans ce cas on autorise le passage dans un ou plusieurs sous-modes
de B avant de couvrir le critère.

Nous déॹnissons le ॺot observateur tr_pair(TAB ,TBC ) à l’aide d’un nœud L࣏࣍࣎࣌ࢿ
auxiliaire, générique, appelé « transpair ». Il nous alors suॻt de passer les bons

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.7: Couverture des paires de transitions



206 CHAPITRE 5 AUTOMATES DE MODES

arguments à ce nœud pour que celui-ci observe les franࢥissements aࢦendus. Le
nœud transpair est déॹni plus bas.

Nous commençons par déॹnir le ॺot Other , l’expression représentant le fait qu’une
transition sortant de B , diॸérente de TBC , est franࢥie. On note pour cela F = redࢶ (X ) le
ॺot associé aux transitions franࢥies dans l’automate X . On a :

Other = id (F ) <> lterࢶ (clock (F ),notrans(X ))

and id (F ) <> lterࢶ (clock (F ), tr_val(TBC ))

Nous rappelons que notrans(X ) est la valeur du type énuméré sm_trans(X ) ॹgurant
l’absence de transition dans X . Alors, Other est vrai à tous les cycles o une transition
est franࢥie, mais diॸérente de TBC .

La directive « split » associée au critère s’exprime pour le moment sous la forme
suivante :

tr_pair(TAB ,TBC ) = split id (sel(X )) with

[ transpair(cover_trans(TAB ),

cover_trans(TBC ),

Other ) ] ;

Lorsque la directive est appliquée à un cycle, le ॺot booléen retourné par l’appel au
nœud transpair doit retourner true. Ce nœud prend trois arguments :

node transpair(trAB , trBC , other: bool)

returns (pair: bool)

let

pair = never_since(other , trAB) and trBC ;

tel;

Ici, trAB (resp. trBC) est vrai à un cycle si et seulement si la transition TAB (resp. TBC )
y est franࢥie ; nous réutilisons la fonction cover_trans vue précédemment dans l’appel
de nœud pour ces deux premiers arguments.

Dans le corps du nœud de transpair, l’appel intermédiaire au nœud never_since

signiॹe : aucune transition diࢵérente de TBC n’a été empruntée depuis que TAB a été
franߴie. Lorsque ceࢦe condition est vraie en même temps que trBC (TBC est franࢥie),
la sortie pair s’évalue à vrai.

Prémptions Avec la couverture que nous venons d’implémenter, lorsque l’on essaye
de couvrir la paire de transition allant de Nominal à Failsoft puis de nouveau à Nominal
dans l’automate SMRollMode, il nous arrive de générer la séquence de valeurs suivantes
pour la sortie mode :

Cycle 0 1 2 3 4
mode off nominal failsoft off nominal
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Au cycle 2, la première transition est franࢥie, produisant nominal puis failsoft,
mais la transition opposée est temporairement préemptée au cycle 3, quand
l’automate parent se rend dans le mode off ; cela est possible car notre observateur
s’évalue tout de même à vrai une fois que l’on retourne dans l’état on. L’automate parent
à la priorité dans l’évaluation des transitions, et comme l’observateur n’est lui-même
actif que dans l’état On , il ne prend pas en compte les cycles o le système passe par
d’autres modes à un plus haut niveau.

Si on veut empêࢥer ce comportement, on peut remplacer l’expression Other

précédente par une expression plus complexe que l’on appelle AllOther , déॹnie ci-
dessous, qui indique non seulement le franࢥissement de transitions non désirées dans
l’automate courant, comme le faisait Other , mais aussi celui d’une transition dans
l’automate parent. Soit where PAct = act (X .parent), la variable « act » de l’automate
parent de X . On note PSt val = st_val(X .state) la valeur associée à l’état, dans cet
automate parent, qui abrite l’automate X ; l’état en question dans notre exemple est «On »
dont la valeur représentative est « st_On » dans le langage L+. On déॹnit alors Al lOther

ainsi :

Al lOther = (true → *(id (PAct ) <> lterࢶ (clock (PAct ),PSt val )); . . . ) Other )

À l’aide de l’opérateur de réinitialisation, on considère que le paramètre other passé
à transpair est vrai aussi quand le système sort de l’état qui abrite l’automate X . Les
points de suspension (. . . ) dans l’équation représentent le fait qu’il peut y avoir encore
d’autres niveaux supérieurs prioritaires pouvant interrompre l’observation du critère.
Pour s’assurer qu’aucun angementࢥ d’état de haut-niveau n’a lieu lors de la couverture
du critère dans l’automate X , il faut ainsi écrire autant de conditions de réinitialisation
qu’il y a d’automates ancêtres dans la hiérarࢥie.

Avec la modiॹcation que l’on vient d’apporter, la ॺèࢥe peut-être réinitialisée dès
que l’état actif parent sort du mode M qui contient X . Si on retourne par la suite
dans ce mode M , le redémarrage force l’évaluation à true de l’argument other, qui
invalide l’observation du critère. Dans l’exemple qui nous intéresse, GATeL génère
systématiquement la séquence suivante, o les deux transitions oisiesࢥ sont tirées à des
cycles de calculs consécutifs :

Cycle 0 1 2 3
mode off nominal failsoft nominal

En résumé, le fait de passer Other ou bien Al lOther au nœud transpair nous
donne deux variantes diॸérentes du critère transition-pair, qui permeࢦent ou non
aux automates parents de angerࢥ de mode actif lors de la couverture successives des
transitions.
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5.2.3.8 Couvrtur  touts ls pairs  transitions

Le critère précédent est généralisé à l’ensemble de toutes les paires de transitions
présentes au sein d’un automate. Soit A ∈ Csm un automate. Nous réunissons l’ensemble
des paires entrantes et sortantes, pour aqueࢥ état, dans l’ensemble T = {P1, . . . ,Pn} de
couples de transitions. Chaque paire Pi = (Ti ,1,Ti ,2), avec 1 ≤ i ≤ n, compte alors pour
un cas de test dans la directive split suivante :

all_tr_pair(T ) = split id (sel(A)) with

[ tr_pair(T1,1,T1,2) ;

. . .

tr_pair(Tn,1,Tn,2) ]

5.2.3.9 All-onࣧgurations ovrag

Dans Sࢿࢾࢻࢽ 6, les automates peuvent faire appels à des contrôleurs imbriqués et/ou
parallèles. L’objectif du critère all-conࢶgurations est de couvrir l’ensemble des combi-
naisons possibles de modes simulaténment actifs, dans un nœud ou un automate. Pour
illustrer ce critère, nous ajoutons en parallèle à l’automate SMRollMode un deuxième
automate que l’on appelle SMCount, représenté à la ॹgure 5.8. Les conॹgurations de
l’automate SMRollMode seul sont les états Oࢵ , Nominal et Failso߲ , que nous désignons
par les leࢦres O, N et F respectivement par la suite ; l’ensemble des conॹgurations de
l’automate est : {O, N ,F }.

De même, l’ensemble des conॹgurations de SMCount est {z,o, t }, o les leࢦres
représentent les états Zero, One et Two. Alors, les conॹgurations du système tout entier
combinant ces deux automates en parallèle est donné par l’ensemble des couples suivants :

{

(O, z), (O,o), (O, t ), (N , z), (N ,o),

(N , t ), (F, z), (F,o), (F, t )

}

Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.8: Automates SMRollMode et SMCount
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Autrement dit, un ensemble de conॹgurations est construit à partir des sous-
ensembles de conॹgurations agissant en parallèle, par un produit cartésien. L’ensemble
ॹnal contient toutes les conॹgurations de l’automate, o aqueࢥ élément est un tuple des
états actifs présents simultanément. Nous obtenons cet ensemble par une énumération
récursive des états imbriqués et parallèles du modèle sous-test.

Soit C = {C1, . . . ,Cn} un ensemble de conॹguration dans un automate A ∈Csm ; alors,
la couverture de toutes les conॹgurations est exprimé à travers un split o aqueࢥ
cas fonctionnel correspond à la couverture d’une conॹguration C ∈ C . La directive est
contrôlée par la variable sel(A) de l’automate considéré :

split id (sel (A)) with [ cover_conf(C1) ;

. . .

cover_conf(Cn) ]

Chaque cas est une expression construite par cover_conf , qui observe la couverture
d’une conॹguration. Soit C = (e1, . . . ,em) un tuple de C avec m états actifs parallèles.
Comme le critère demande de couvrir des états, nous réutilisons la fonction cover_state
déॹnie pour le critère all_states . Cependant, la couverture simultanée des états en
parallèles fait intervenir des ॺots qui ont des horloges diॸérentes les uns des autres :
l’horloge de l’expression cover_state pour l’état Failso߲ de SMRollMode n’est pas lamême
que celle pour l’état Two de SMCount. Par conséquent, l’expression suivante, que l’on
voudrait utiliser pour déॹnir cover_conf , n’est pas nécessairement une expression bien
formée vis-à-vis des horloges :

cover_state(e1) and . . . and cover_state(em)

Aॹn de faire coïncider des ॺots booléens d’horloges indépendantes, nous exploitons
la sémantique asynࢥrone de l’opérateur de réinitialisation →∗. La fonction cover_conf
est déॹnie ainsi :

cover_conf(e1, . . . ,em) =

(false → true)

and (true → *(cover_state(e1)) false)

. . .

and (true → *(cover_state(em)) false) ;

Chaque expression cover_state a sa propre expression, mais le ॺot résultant est
cependant lui cadencé sur l’horloge de base du nœud englobant.

Avec ceࢦe déॹnition, lorsque la sélection du split a lieu, aqueࢥ sous-cas de test
doit couvrir une conॹguration à un cycle c donné. La sous-expression correspondante,
donnée par cover_conf , est propagée avec une valeur true au cycle c , ce qui ensuite
force aqueࢥ sous-terme de la conjonction à valoir true à son tour. Le premier terme,
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« false → true », ne peut-être vrai que si c n’est pas le cycle initial de l’instance de
nœud. On sait donc que c n’est pas le cycle initial.

Les expressions suivantes sont toutes traitées demanière identique : une expression de
réinitialisation R est portée par true→∗ (R) false, dont l’évaluation doit valoir vrai au
cycle c . Or, cela n’est possible que si : (i) c est le cycle initial, ce qui contredit l’observation
précédente, ou (ii) l’expression R est elle aussi vraie entre le cycle c courant et le dernier
cycle (exclu) o l’horloge de l’expression réinitialisée était présente. Étant donnée que
ceࢦe horloge est l’horloge de base, le seul cycle auquel R peut-être vrai est le cycle c .
La propagation fait donc en sorte que R soit vraie au cycle c , en activant au passage ses
horloges ancêtres.

5.2.4 Implémntation
En pratique, la méthode se greॸe autour GATeL et nous permet d’expérimenter des

critères de couvertures, en tirant parti de la traduction des automates en ॺots temporisés
et de la traduction des ॺots L࣏࣍࣎࣌ࢿ en contraintes.

Nous instrumentons le modèle issu de la traduction en fournissant des emplacements
prédéॹnis o des équations L࣏࣍࣎࣌ࢿ peuvent être insérées : aqueࢥ critère de test est para-
métrable et peut introduire des déclarations globales (des types ou des nœuds auxiliaires),
des déclarations de variables locales et leur équations de déॹnition respectives, ou encore
de directives de sélection d’objectif de tests propres à GATeL.

Nous insérons pour cela des balises PHP ڏ dans le programme original (langage C
g
+ ), à

des endroits prédéॹnis, facilement reconnaissables (au début du ॹࢥier, dans l’en-tête et
à la ॹn du corps d’un nœud L࣏࣍࣎࣌ࢿ donné). Un critère est alors un ensemble de fonctions
PHP qui injectent des ॺots intermédiaires. À l’aide des fonctions de correspondance entre
modèles, un critère peut faire référence de manière générique aux ॺots qui encodent
l’automate dans le modèle L+. Ainsi, une fois interprété par PHP, les balises sont
remplacées par du nouveau code L࣏࣍࣎࣌ࢿ en fonction du critère oisiࢥ et des paramètres
fournis.

Notre approࢥe ici est de pouvoir expérimenter diॸérents critères sans modiॹer
directement le noyau de GATeL. Elle repose sur une aîneࢥ d’outils existants, ce qui
m’a permis de réaliser un prototype facilement pour tester l’approࢥe et déॹnir plusieurs
critères de tests. Cela n’empêࢥe pas d’intégrer plus étroitement certains critères à
l’outil par la suite, si nécessaire. De plus, l’instrumentation peut se mêler à des objectifs
fonctionnels et être exploitée par la sélection dynamique de cas de tests.

5.2.5 Msurs  ouvrtur
Nous avons testé les critères sur les exemples fournis dans la plate-forme Sࢿࢾࢻࢽ pour

valider la couverture de critères pour automates. De plus, pour les mêmes modèles qu’à

4. PHP : Hypertext Preprocessor
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la section §5.1.6 (p. 195), nous avons éࢥerࢥ à couvrir toutes les combinaisons de sorties,
toutes les transitions et les paires de transitions (voir §5.2.1.3). Les critères ont été traduits
à l’aide d’objectifs de tests et par sélection de cas de tests, de manière propre pour aqueࢥ
version de CruiseControl . La ॹgure 5.9 montre les temps de génération pour ces trois
couvertures et pour les trois versions du modèle.
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Couvertures pour les trois versions
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Fࢿ࣏࣌ࣁࣃ 5.9: Comparaison du temps de génération
pour diॸérents critères de couvertures selon lemodèle
sous test.

Nous avons des temps de génération plus court avec la nouvelle version de GATeL et
l’encodage à base d’horloge, c’est-à-dire dans le cas de Cruise III.

5.3 Conlusion
Nous avons présenté la génération de séquences de test pour automates de modes de

Sࢿࢾࢻࢽ 6 et la couverture des automates selon des critères structurels.

Génération  tsts La génération de séquences de tests sur la traduction des modèles
Sࢿࢾࢻࢽ 6 dans le langage L+, grce à un compilateur existant. Ce langage cible est connu
de GATeL et nous pouvons ainsi générer les tests désirés à partir du modèle traduit.

En principe, il y aurait un intérêt à prendre une plus grande partie du langage Sࢿࢾࢻࢽ 6
dans GATeL, car il y a à ce niveau d’abstraction des relations que l’on ne retrouve
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pas directement après traduction. Cependant, le langage est principalement un cadre
structurant autour d’une utilisation intensive des horloges : les améliorations que l’on
a obtenues dans la génération de séquences de tests proviennent avant tout du traitement
interne des horloges.

Dans notre approࢥe, nous avons accès aussi en partie au modèle original et pouvons
la transformer facilement en une base de faits interprétable dans GATeL. La base de faits
nous donne la structure des automates avant traduction : nous pouvons alors renforcer
les contraintes du modèle en nous basant sur les structures de haut-niveau, comme dans
le cas de la contrainte automaton . Ceࢦe méthode est plus simple à meࢦre en œuvre
que de celle consistant à modiॹer GATeL pour traiter directement le langage Sࢿࢾࢻࢽ 6.
Nous dépendons alors d’un compilateur et du format de données de la plate-forme Sࢿࢾࢻࢽ.
Cependant, nous ne traitons que partiellement le format de données. C’est pourquoi une
intégration plus étroite avec la plate-forme nous permeࢦrait d’avoir un accès direct au
modèle et ainsi traiter plus facilement les phases de traductions.

L’analyse des modèles originaux Sࢿࢾࢻࢽ 6 et la construction des fonctions de
correspondance nous permeࢦent de fournir une meilleure traçabilité des opérations
eॸectuées dans GATeL auprès de l’utilisateur, pour qui le modèle sous test est un
automate de mode et non des équations de ॺots.

Couvrtur struturll Par ailleurs, nous avons adapté pour Sࢿࢾࢻࢽ 6 un ensemble
de critères de couverture structurelle. Nous avons montré comment ceux-ci peuvent être
couverts dans GATeL : nous traduisons les critères en des expressions observables dans le
modèle, et celles-ci contribuent alors à la déॹnition d’un objectif de test ou d’un dépliage
fonctionnel.

Nous avons alors implémenté des outils qui servent à instrumenter automatiquement
un modèle de L+ issus de modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6 à l’aide des critères de couvertures. La
déॹnition d’un critère fonctionnel passe par la traduction de celui-ci en un ॺot observable.
Lors de la déॹnition, les éléments couverts sont accédés par le biais des fonctions de
correspondances. Chaque critère est déॹnie en fonction de ces accesseurs et peut-être
appliqué à des modèles quelconques.



Conclusion

Dans ce manuscrit, j’ai présenté mes travaux sur la modiॹcation de l’outil de
génération de tests GATeL pour les systèmes réactifs synࢥrones. Ces travaux visaient
à intégrer des concepts d’horloges et d’automates pour pouvoir générer eॻcacement des
séquences de test à partir de modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6. Je reviens dans un premier temps sur les
contributions de la thèse, pour donner ensuite des perspectives possibles.

Contriutions
Les deux principales contributions de la thèse se répartissent, d’une part, en la refonte

du noyau de GATeL pour la prise en argeࢥ des ॺots temporisés, et d’autre part, en la
gestion des automates et notamment la déॹnition de critères de tests.

Génération  séquns  tst tmporisés
J’ai repris le noyau de génération de tests existant en le modiॹant de manière

signiॹcative pour traiter les ॺots temporisés selon l’approࢥe paresseuse originale. Dans
un premier temps, les horloges traitées étaient uniquement celles assimilables à des ॺots
booléens. Par la suite, les types énumérés sont venus s’ajouter au langage, pour redéॹnir
le ॹltrage et la fusion de ॺots (when et merge).

Les horloges de L࣏࣍࣎࣌ࢿ rendent plus complexes certains détails de la génération de
séquences de tests, comme l’introduction des invariants portés par les assert, les types
énumérés, les appels de nœuds ou encore l’instanciation des valeurs qui déॹnissent les
horloges (celles-ci doivent rester cohérentes les unes par rapport aux autres). Il fallait
ainsi modiॹer complètement la propagation de certains opérateurs, notamment le retard
unitaire et l’initialisation.

J’ai présenté la sémantique opérationnelle de GATeL, à la fois l’ancienne version
et la nouvelle. Pour cela, j’ai déॹni au premier apitreࢥ une notation adaptée au
fonctionnement de GATeL. Celle-ci repose sur des règles logiques dont certaines
déॹnissent l’évolution de l’ensemble de contraintes à travers des étapes de réecriture.
Cela m’a permis de décrire à la fois les contraintes manipulées mais aussi les fonctions
intermédiaires comme la sur-approximation d’expressions qui rend eॸective l’approࢥe
paresseuse.
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J’ai aussi présenté la compilation d’un système réactif en un arbre syntaxique abstrait,
modélisé à l’aide de termes clos du langage de contraintes (pour les deux versions de
L࣏࣍࣎࣌ࢿ présentées). Un tel arbre syntaxique constitue une base de faits accessible lors de
la propagation de contraintes, ce qui est nécessaire pour explorer les équations de ॺots et
les convertir à la volée en des contraintes atomiques.

La nouvelle version passe par l’implémentation des contraintes d’horloges dans
le système, qui oॸrent un moyen supplémentaire de faire circuler des réductions de
domaines à travers un CSP. En particulier, j’ai déॹni des règles de ॹltrage qui projeࢦent
ces contraintes des ॺots vers les statuts liés aux horloges et inversement, en prenant en
compte aussi les relations de parenté qui existent entre les horloges.

La démarࢥe présentée repose sur la sémantique multi-horloges déॹnie au apitreࢥ 2.
Il s’agit à la fois d’une version simpliॹée de L࣏࣍࣎࣌ࢿ, o il n’y a ni nombre réels ni appels
de nœuds, et d’une extension décrivant des nouveaux opérateurs temporels.

La présentation du langage a été pensée pour être symétrique de l’approࢥe de
génération. C’est pourquoi l’évaluation dans L+ est déॹnie dans le contexte d’une grille
de valeurs plus ou moins complète : nous générons une telle grille durant la résolution
de contraintes. Il est alors facile de convertir le résultat de la génération de séquences de
tests pour vériॹer par évaluation si la solution trouvée est bien une séquence acceptable.

Il est donc possible de générer des séquences de tests à partir de modèles multi-
horloges, en traitant directement les contraintes d’horloges dans le noyau de l’outil. Cela
donne de meilleurs résultats qu’en simulant la sémantique de L+ dans le langage mono-
horloge L1 et m’a permis de traiter directement les automates de modes.

Pris n arg s automats  mo
Le langage Sࢿࢾࢻࢽ 6 introduit les automates de modes dans le langage formel L࣏࣍࣎࣌ࢿ.

Il combine dans un langage unique les maࢥines à états ॹnis et les ॺots de données. Il
se trouve que le langage est déॹni comme une extension d’un langage multi-horloges
intermédiaire, le langage L+. Comme nous avons accès à la traduction préliminaire de
Sࢿࢾࢻࢽ 6 vers L+, la génération de séquences de tests pour automates peut passer par la
traduction du modèle sous test dans L+.

Un premier avantage de l’approࢥe est qu’elle m’a permis d’intégrer l’ensemble du
langage Sࢿࢾࢻࢽ 6 dans GATeL+ à travers le format intermédiaire. Par ailleurs, si le langage
Sࢿࢾࢻࢽ évolue par la suite, on peut espérer qu’il sera toujours basé sur des horloges et en
particulier le langage L+, ce qui évite d’être trop dépendant des versions du langage de
haut-niveau.

J’ai présenté une contrainte supplémentaire qui lie entre elles les variables qui
encodent les états d’un automate, de sorte à renforcer des invariants présents à l’origine
dans le modèle de haut-niveau. Plus précisément, aqueࢥ automate est encodé à l’aide
de trois ॺots : l’état sélectionné, l’état actif, et le proࢥain état sélectionné. À un cycle
donné, les trois ॺots déॹnissent un triplet de valeurs, telles que deux de ces valeurs sont
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nécessairement égales (l’état actif est égal soit à l’état sélectionné soit au proࢥain état).
Cela est d à la sémantique des transitions. En introduisant l’invariant au lieu de se
reposer uniquement sur la traduction, celui-ci est plus facilement propagé.

Pour ajouter ceࢦe contrainte dans le problème sous test, il est nécessaire : (1) d’avoir
accès au modèle original Sࢿࢾࢻࢽ 6 et (2) de savoir quelles sont les variables qui encodent
les automates de ce modèle après traduction.

Pour le premier point, je me suis reposé sur le format de données dans lequel sont
sauvegardés les modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6. Concrètement, l’abre syntaxique du système est encodé
dans un arbre XML. Il suॻt donc de réaliser une transformation du modèle vers Prolog
pour obtenir une base de faits qui reॺète les informations portées par le modèle sous test.
Avec ceࢦe approࢥe, j’ai obtenu rapidement un prototype de lecture de modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6.
Il s’agit d’un compromis entre la diॻculté liée au développement et à la maintenance
d’un analyseur complet pour Sࢿࢾࢻࢽ 6 et la perte d’informations liées à la traduction.

J’ai ensuite développé un prototype qui repose sur le modèle de haut-niveau et le
modèle traduit pour compiler les relations entre l’un et l’autre. Ainsi, on peut retrouver
les variables d’états encodant un automate donné. À l’aide de ces informations, on peut
ajouter quand nécessaire les contraintes portant sur les automates, si on a accès aumodèle
traduit et au modèle original tel que donné par l’éditeur Sࢿࢾࢻࢽ.

Par ailleurs, j’ai utilisé ceࢦe base d’informations pour deux autres aspects, à sa-
voir : (1) produire une interface graphique qui reॺète, dans GATeL, le modèle original à
base d’automates et (2) meࢦre en place l’instrumentation dumodèle traduit pour observer
des critères de couvertures propres aux états et aux transitions.

Ces derniers sont des critères structurels pour les automates de modes, que j’ai adapté
d’une famille de critères qui existait déjà pour S࣎࣍࣎࣌ࢻࣂࢽࢿ࣎ࢻ. Les critères de couverture
déॹnissent des classes de jeux de tests que l’on souhaite générer, comme la couverture
de tous les états. La couverture d’un modèle selon un critère peut être rendue observable
en ajoutant des variables supplémentaires au modèle : par exemple, la couverture d’un
état actif E donné est observée quand le ॺot qui encode l’état actif prend la valeur
correspondant à E .

Ainsi, j’ai proposé une traduction des diॸérents critères sous forme de ॺots ob-
servateurs. Ces ॺots sont ajoutés au modèle dans une phase d’instrumentation de
code. L’avantage de passer par ces ॺots supplémentaires est qu’ils peuvent contribuer
à l’objectif de test : en forçant l’observation d’un de ces ॺots à un cycle, on ajoute
indirectement les contraintes nécessaires pour que la séquence générée, si on en trouve
une, couvre un critère particulier.

La traduction des critères exploite le langage L+ pour encoder eॻcacement
l’observation des critères. J’ai développé une aîneࢥ d’outils qui permet au testeur de
sélectionner un critère (e.g. couverture d’un état) et ses paramètres (e.g. l’état en question),
et qui instrumente le programme sous test pour y introduire les ॺots observateurs propres
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à ce critère. Alors, une fois analysé dans GATeL+, le critère est sélectionnable et peut
guider la génération de séquences de tests.

Prsptivs

Étu t amélioration s prormans
Bien qu’il y ait eu des tests et des mesures pour valider la nouvelle version de GATeL,

il serait intéressant de voir à quel moment les performances de la génération de tests
commencent à se dégrader. On pourrait ainsi réaliser des mesures de performance en
variant le nombre d’états, de transitions, de niveaux d’imbrications, de signaux, etc.
d’un modèle. En particulier, il serait utile de tester des modèles complexes issus de cas
industriels.

Cela permeࢦrait aussi de mieux mesurer les problèmes éventuels liés à la traduction
depuis Sࢿࢾࢻࢽ 6 vers L+. En eॸet, il y a encore des invariants de haut-niveau non exploités
à traduire sous forme de contraintes pour faciliter le traitement des automates. De plus, il
est probable que pour des modèles complexes, la traduction produise de nombreux ॺots
et types énumérés pour encoder la sémantique de Sࢿࢾࢻࢽ 6 dans L+ : cela pourrait gêner
la compilation au niveau de GATeL+.

D’autre part, une étude plus approfondie des cas industriels réels permeࢦrait de
raॻner les critères de tests présentés. J’ai adapté des critères de tests pour Sࢿࢾࢻࢽ 6
comme la couverture d’états, de transitions ou de conॹgurations, qui prennent en compte
indirectement les diॸérents types de transitions, les états ॹnaux, les signaux, . . .

Ces critères pourraient être complétés par des critères plus complexes, comme la
couverture deࢥemins dans le graphe d’états/transitions, plus adaptés aux diॻcultés liées
au test de modèles complexes.

Améliorations tniqus t intégration

ompilation s moèls

Le fait de pouvoir spéciॹer les objectifs de tests et les dépliages fonctionnels dans le
même langage que celui du système amène naturellement à un mécanisme d’annotations
du système sous test avec les paramétrages de ce test. C’est ainsi que procède GATeL+,
en laissant certains commentaires avoir une sémantique interprétable par l’outil.

Or, un des problèmes de performance (et d’utilisabilité) potentiels est la nécessité de
recompiler le modèle depuis le langage L

g
+ non seulement quand le système réactif est

modiॹé, mais aussi dès que l’on souhaite angerࢥ un des aspects du test, comme par
exemple :

– un invariant (assert),
– l’objectif de test (reach),
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– une directive de dépliage fonctionnel (split),
– un paramètre de la génération ڐ (e.g. taille des séquences).

L’implémentation de la couverture des critères structurels pour automates passe par
l’exploitation de ce mécanisme d’annotations. Cela implique de devoir recompiler le
modèle à aqueࢥ fois qu’on souhaite prendre en compte ou non un critère de couverture
(une fois compilé, le critère peut ou non être appliqué selon les actions de l’utilisateur).

Il serait intéressant de pouvoir compiler des expressions isolées, pour modiॹer
seulement un sous-ensemble du système sous test. Si cela était réalisé, les critères
seraient exprimés en L࣏࣍࣎࣌ࢿ puis compilés en arrière-plan pour s’intégrer dans la forme
interne traitée par GATeL+. Un tel angementࢥ serait alors utile aussi pour modiॹer un
objectif de test ou une directive de dépliage fonctionnel depuis l’interface graphique, qui
pourrait proposer l’édition de certaines parties du modèle sous test (les directives, les
invariants, . . .).

Il existe déjà un mécanisme de caࢥe qui raccourcit le temps de compilation d’un
modèle et d’un nœud L࣏࣍࣎࣌ࢿ déॹni dans ce dernier. Il serait intéressant de poursuivre
l’optimisation de la phase de compilation en limitant les traitements réalisés d’une version
à une autre d’un modèle sous test. Il s’agit d’un problème diॻcile à meࢦre en œuvre.

Intra pour ls automats
Pour faciliter l’utilisation de GATeL+ lors du test d’automates de modes, il est

important d’oॸrir au testeur un moyen d’agir au niveau des éléments Sࢿࢾࢻࢽ 6 et non au
niveau du modèle intermédiaire, qui lui est étranger. De la même manière que GATeL1

permet de sélectionner des cas de tests à travers des éléments d’interface pour les ॺots de
données, on peut envisager d’avoir une interface propre aux automates.

L’importation des structures de Sࢿࢾࢻࢽ 6 dans GATeL+ accède aussi aux diॸérents
positionnements graphiques des états et des transitions tels qu’ils sont mis en place dans
la plate-forme Sࢿࢾࢻࢽ. Avec ces informations, on peut produire une interface graphique
dans l’outil.

L’interface graphique peut-être utilisée pour représenter l’état d’un automate à
un cycle de calcul, pendant la propagation de contraintes ou l’évaluation en avant
(simulation). Elle peut aussi servir à la sélection de cas de tests : lorsqu’un état cible
peut provenir de plusieurs états sources potentiels, on peut déplier le cas de test courant
en autant d’états antérieurs. D’autre part, lors de la sélection d’un critère de couverture,
il est nécessaire de déॹnir quels éléments on souhaite couvrir. Cela pourrait se passer au
niveau de l’interface dédiée aux automates.

5. Au passage, on peut remarquer qu’il n’est pas possible de lier des paramètres préférés à un nœud
dans un modèle, à travers une directive, bien qu’en pratique un même système sous test admeࢦe souvent
des paramètrages propres.
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Intégration av ࠸࠷࠴࠶
Pour réaliser l’outil actuel qui lit les modèles Sࢿࢾࢻࢽ 6 et les compile en une base de

faits dans GATeL+, j’ai inféré la syntaxe du modèle à partir des exemples que j’avais à ma
disposition. Il serait plus simple d’avoir recours aux outils existants dans Sࢿࢾࢻࢽ 6, que
ce soit par le mécanisme de greॸons existant, l’appel à un des outils de compilation de
Sࢿࢾࢻࢽ ou simplement en connaissant le format exact manipulé par l’éditeur. Ce travail
d’intégration peut nécessiter cependant une bonne connaissance à la fois de la plate-
forme Sࢿࢾࢻࢽ et de GATeL+.
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