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Abstract

Ce document traite principalement de I'intégration du falieme logique du
“calcul des durées{DC) dans un cycle de développement en B.

Dans la premiére section, nous présenterons succinctdemémrmalisme de
DC, puis ses éventuels supports d’aide a la preuve. Puis apodr présenté ra-
pidement B, nous verrons comment, par I'adjonction du ¢ales durées, obtenir
une méthode formelle étendue permettant de prendre en e@isgment et effica-
cement les exigences relevant du temps réel.



Chapitre 1

Introduction

Les méthodes formelles, en particulier la méthode B, ortiréais acquis une
solide réputation au sein des entreprises soucieusesdiobin code certifié cor-
rect et conforme aux spécifications. Le domaine du logicigh@rqué fait grande-
ment appel a ce genre de méthodes, et les a déja utiliséesumagss pour nombre
de projets ([Sabatier et al.00, Behm et al.99] par exemple).

Mais parfois la nature intrinséque de ces méthodes n'esspfisamment
expressive pour permettre de spécifier certains aspeaterreés. En effet, dans
beaucoup de projets (sinon tous) intégrant du logiciel equ#g le principal écuell
de ces méthodes est de ne pas pouvoir traiter aisément démesbtemporels,
i.e. des problémes pouvant aller du simple ordonnancenetéahes (probleme
pour lequel une logique temporelle simple peut suffire) apteblemes faisant
intervenir des fenétres de temps précises et limitées @=anas une logique d'in-
tervalle peut faire I'affaire). Et cela peut méme aller phis lorsque s’y ajoutent
des contraintes de durée sur des événements, auquel eagdp@l au calcul des
durées (DC) s’avére utile. Ainsi il est intéressant de seatetar si le calcul des
durées peut étre ajouté facilement a une méthode formell®)j plutét que de
devoir recréer une méthode formelle pour ce seul formalisme
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Calcul des durées
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2.1 Calcul des durées

2.1.1 Calcul des durées "pur”
Historique

La recherche sur une logique temporelle plus puissanteaglogique tempo-
relle d’intervalle "classique” (cf [Dutertre95]) a ététige par le projet ProCésiu
programme ESPRE dans les groupes de travail BR&104 et 7071.

Cette initiative a abouti en 1990 a l'article «A calculus afations» ([Zhou et al.91]),
qui établissait les bases du calcul des durées. Ont suivétdeles plus poussées
sur le cadre d'utilisation de DC, traitant par exemple debiémes de complétude
ou de décidabilité (voir par ex. [Hansen et al.97]), puis déslinaisons de DC,
comme DC avec des intervalles de temps infinis [Zhou et al@5]DC d’ordre
supérieur [Zhou et al.99], pour ne citer qu’eux (voir par Bxd)).

Il existe également des exemples d'utilisation du calceldigées ([Naijun99]),
de développement de logiciels temps-réel, ainsi que désmsgs d’aide a la preuve
pour DC ([Heilmann8a, Heilmann99]). Aujourd’hui, l'insiiion la plus active
dans ce domaine est sans doute I'lf'SBon site [Dcb] regroupe de nombreux
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liens en rapport avec DC.

Modélisation de probléemes temps-réel

[Siewe et al.01] présente un exemple de mise en oeuvre dabigme temps-
réel. Bien que le cas traité soit assez particulier, il receparfaitement toutes les
étapes de n'importe quel autre probléme temps-réel. La enisgeuvre se décom-
pose comme suit :

— Les variables du probléme sont définies

— Les spécifications du probléme sont mises sous forme dameufe de du-

réeReq

— Des décisions de conception sont prises et mises ausslasforme d’'une

formule de DCDes de telle fagon qu®es=- Req

— Laconception ayant eu lieu dans un univers continu, umpeédta discrétisa-

tion peut étre requise, auquel cas il faut trouver une foerdal DCConttelle
que 4 - Cont=- Des A4 étant des hypotheses relatives au comportement de
I'environnement et aux relations entre les variables oot et discrétes
— Enfin il faut écrire un programme qui vérifie les contraintéscrétes indi-
guées dan€ont.
Ici I'étape de programmation est la derniere, et le langéitiséudans [Siewe et al.01]
est simple.

L'idée ici est donc d’'exploiter le fait que I'étape de promgraation se passe
aprés I'étape de spécification en B, la programmation étampite a la preuve,
pour obtenir une simplification de toutes ces étapes. Avarrdsenter B, voici
donc une présentation de DC (incompléte pour des raisontade)pllustrée par
quelques exemples.

Identificateurs utilisés

— Lettres propositionnelles temporelleX X1, Xy, ... interprétées comme des
fonctions des intervalles vers les booléens

Variables d'état P,P;,P»,... interprétées comme des fonctions du temps
vers les booléens

Variables globalesx,y,z, ... interprétées comme des constantes réelles (sauf
si elles sont liées par un quantificateur existentiel ouansi#, auquel cas ce
sont des variables réelles)

Symboles de fonctionsf:, fy,... Leur signification est standard (et usuelle-
ment , ne sont utilisés que les opérateurs arithmétiqueasieth—, eto)
Symboles de relationsR Ry, ... La encore, leur signification est standard,
et sont surtout utilisées les relations d’ordonnancement, =, ...

Syntaxe abstraite

Etats S:= 0 | 1 | P | SAS | -S
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Les états sont interprétés comme des fonctions du tempsegdosoléens. lls
permettent de décrire des relations entre les états et é&geéents d’'un systeme.
Les constantes 0 et 1 peuvent étre vues comme les constamigerinedalse
et true respectivement. Mais comme les états, lorsque I'on passeveau des
termes, sont liés par une intégrale, il est plus naturel’idgilder des constantes
numeériques.

Par exempleFuite(t)=Gazt) A —-Feut), signifie que I'événement Fuite (de
gaz) est vrai lorsque I'événement Gaz est vrai et I'événerRen n’est pas vrai.

Termes 6= x | ¢ | JS | f(61,...,6n)

Les termes sont interprétés comme des fonctions des itiesrvars les réels.
lls permettent d’exprimer les durées des événements.

Par exemple/Gaz<= 10 signifie que I'événement Gaz ne peut étre vrai qu’'au
plus 10 unités de temps.

Formules Atom:= true | X | R(04,...,6y)

o= Atom | -9 | oAy | (970) | Ixo

Les connecteurs logiques au niveau des états et des formialgsent jamais
en conflit (comme le montre la syntaxe). Si les premiers nawaint tout qu’un
but descriptif, les seconds permettent eux de raisonnéakiement sur les for-
mules (avec le systeme de déduction adéquat). Ces formodsggent au moins
la puissance de la logique classique. Le connecteur supplaire™, appeléchop
car son interprétation “coupe” un intervalle de temps erxddanne la possibilité
d’exprimer les variations des états au cours du temps.

Par exemple(¢ = 10)~ (¢ = 5) indique un intervalle de 10 unités de temps
suivi par un intervalle de 5 unités de temps.

Notations supplémentaires

N0
Ue

= true” (@ true)

= -0(-0)

Ces deux connecteurs sont a rapprocher des logiques tdlepariassiques. Si
usuellement® signifie “a un moment” en LTE, ici il signifie “dans un sous-
intervalle de l'intervalle considéré”. De la méme fac@nhsignifie classiquement
“a tout moment la formule est vraie”, en DC il signifie “pountasous-intervalle

considéré”.

¢=0
JS=¢nt>0

I
IE]l

5Linear Temporal Logic, une logique temporelle simple. \@@r ex. [My96]
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Des raccourcis syntaxiques, ces deux formules étant sbutiksees. La premiére
formule a surtout I'avantage d’étre aisément identifiatdasdune formule com-
plexe. La seconde formule indique que 'on est en train deidérner la durée de
I'événementS celle-ci n'étant pas nulle.

Par exemple :

[Fumég| = [[Feu]| etO([[Fumég| = [[Feu]])

La premiére formule indique que sur tout I'intervalle calésié, si I'événement
Fuméeest présent, alors I'événemdreul’est aussi, et les deux événements durent
toute l'intervalle de temps dans ce cas.

La seconde formule est un peu plus subtile : dans lintezvéd temps consi-
déré, pour chaque sous-intervalle ou il yFamée alors dans ce méme sous-
intervalle,Feuest présent et ces deux événements durent autant.

Quelques indications supplémentaires (voir [Hansen @7 phour plus de dé-
tails) :

— Une formulerigide ne change pas au cours du temps. Sinon elle est dite

flexible

— Une formulechop freene contient pas de

Systéme de preuve

Axiomes DC étant basé sur la logique temporelle d'intervalle [Dugf5] , celle-
ci se voit augmentée des axiomes de durée :

DCAl: [0=0
La durée d'un événement ne survenant jamais est nulle
DCA2: [1=/¢
Un événement arrivant a chaque instant a la durée de I'miterv
de temps
DCA3: [S>0

La durée d'un événement ne peut pas étre négative

DCA4: [S+ [$=[(SAS)+ [(SVS)
Un axiome formel, qui permet de calculer la durée de I'union
(“Vv™) ou de l'intersection (A”) de deux événements

DCAS: ((/S=X)"(/S=Y)) = (JS=x+Y)
La durée de deux événements semblables consécultifs estriaeso
des durées de ces événements

DCA6: [S=/SsiSeS
Deux événements ont la méme durée s'ils sont “indiscersable
d’un point de vue logique

Régles de déduction
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Modus ponens (MP) :  spet@= | alorsy
Generalization (G) : gp alorsvx.q(généralisation)
Quantification (Q) :  Vx.@(X) = @(0) si 6 est libre poux dansg(x) et
soit 6 est rigide
{ soit@(x) est chop free

Necessitation (N) : gpalors—(—@~ )
si@alors—(Y™—)
Monotony (M) : sig= Y alors¢"¢ = Y™

sig=- P alors¢"p= 0"y

Les trois premiéres régles se retrouvent dans tous lesnsgstéde régles pour
le calcul des prédicats. Larégle N indique que si une forresteraie, alors sa né-
gation est fausse pour un préfixe (respectivement un postfueiconque de I'in-
tervalle considéré. La regle M indique que si une formulecesséquence d’'une
autre autre, alors I'implication est conservée méme siel'ahl’autre sont suivies
(respectivement précédées) par une autre formule sweriialle considéré.

Soit H(X) une formule contenant la lettre propositionnelle temperxX|, et
S, ..., S des expressions d'états, av@c/ ... VS, = 1.

IR1: siH([[]) etH(X)FHXVXT[S)V...V(XTS1))
alorsH (true)

IR2: siH([[]) etH(X) FHXV (S~ X) V...V ([[S] X))
alorsH (true)

IR1 et IR2 sont des régles de récurrence utilisant le cornect.

Calculs et hypothéses supplémentairesA ce systéme de déduction il faut rajou-
ter le calcul des prédicats du premier ordre (pour pouvdiiset les connecteurs
des formules, cela va de soi), ainsi que les axiomes pourdemres réels et les
opérations associées (addition, multiplication,etc) y@ajoute également tous les
axiomes pertinents concernant les symboles de fonctiotes ieflations introdulits.

Ensuite, est faite une hypothése forte (mais fort peu hapdiate en pratique)
sur les fonctions : elles doivent étre finiment variableserggle d’'une fonction
non finiment variable :

f(

£ = 1 sit est rationnel
~ | Ositestirrationnel

Toute fonction définie dans DC doit donc varier un nombre faifals dans un
intervalle. Cette hypothése est nécessaire pour démamiins résultats de cor-
rection et de complétude, et n'est pas génante, ce compamtenapparaissant
jamais en pratique pour les systémes modélisés.

Une derniére remarque concernera le domaine d'interfmétatnous avons
considéré ici un domaine d’'interprétation contifiy) (mais il est possible d'utiliser
un domaine d'interprétation discret (comidg Dans ce cas, certaines formules ne
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sont plus valides, alors que d’autres le deviennent. D&fi@nsen et al.97], il est
difficile de caractériser la facon dont les formules sonides ou non selon qu’on
se trouve dans un domaine temporel discret ou continu. Cetalisue par les
différences de propriétés arithmétiques qu'il peut y agaire un domaine continu
(R) et un domaine discreiN).

De plus, si I'on a choisi un domaine continu, il est possikjeea coup de
faire une hypothése “semi-discréte”, par exemple en inisaoht en hypothése une
formule de durées indiquant que les variations d’étatsnaenun temps minimum.

2.1.2 Calcul des durées avec itération
Ajouts a DC

Le calcul des durées simple est souvent présenté commegareda spécifier
des problémes simples, mais lorsqu’on considére une hatmidavec un langage
de programmation, on utilise plus volontiers une extensierDC, DC, i.e. le
calcul des durées avec itération.

Le connecteur d'itération sert a indiquer qu’une formuleémete un nombre
arbitraire de fois. Dans un langage de programmation, cetespond a une boucle
“while” gardée par une condition non numérique. Sémantitgr, ce connectetir
est a rapprocher du. La différence est qu’au lieu de couper un intervalle en deux
il coupe Tintervalle en un nombre arbitraire (mais fini) deus-intervalles, sur
chacun desquels la formugedoit étre vérifiée, si la formule étajt'. Peu d’ajouts
a DC sont faits :

— Un connecteur logique
— Trois axiomes :
DC; (=0=¢
Méme si lintervalle est de longueur nullg est valide,
le connecteur considérant un nombre arbitraire de sous-
intervalles, donc méme I'absence de sous-intervalle
DC; (¢ Q) = ¢
Le connecteur est absorbant
DC; ((¢" Ap)"true) =
(WAL=0)"true) V ((((¢" A W) @) AP)"true)
Un axiome formel
— Une régle de déduction :
w: sivk<wH(([[S]V[[-S])¥) alorsH(true)
Ainsi que guelgues notations (usuelles) supplémentaires :

o = ¢ (9)
¢ = (=0
¢ = ¢

¢ ... @pourk>0
N——

k fois
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Sous-ensemble décidable

Il a été démontré dans [Guelev et al.99] qu'un sous-ensed®C était dé-
cidable :

e:=(=0|[[S||a<t|t<al(eVQ) | (@AQ | (¢ @) | '

Les formules de ce sous-ensemble sont appeléeples Nous appellerons
dans la suite ce sous-ensemble S[M@ sous-ensemble est intéressant, puisque la
procédure de décision est simple a écrire (un exemple ensédians [Guelev et al.99]
pour une sous-classe des formules simples). De plus, derfeerfagon que dans
[Siewe et al.01], nous allons faire en sorte que les formigleporelles correspon-
dant aux programmes fassent partie de S€ qui garantira la prouvabilité des
formules obtenues.

2.1.3 Support de preuve

Les outils présentés sont tous référencés sur [Dcb], psledteurs intéressés.
Avant de décrire l'outillage plus avant, il est intéressdatnoter qu'il y a deux
maniéres d’'ajouter le calcul des durées a un outil d'aidepadave.

La premiere fagon est de plonger le formalisme de DC dangtediisme de
I'outil, en ajoutant des axiomes et les regles d’inférenmemme tactiques de base
(comme avec le systéme de preuve indiqué dans la sectidh),Z&.qui revient a
faire un plongement léger.

L'autre facon est de décrire DC selon sa sémantique, c*dsieda facon dont
les formules de DC peuvent étre interprétées (plongemeifimu).

En dehors des deux systémes présentés succinctementegistié d'autres
systémes de preuve pour DC, comme par exemple [Xia98] eb{Xiang et al.96].

PVS

L'un des premiers outils de preuve a proposer une libraivier pe calcul des
durées fut PV$§, avec une version nommd&C/DC. Ici la méthode utilisée est le
plongement profond. L'avantage de cette méthode est quariaation des regles
de DC peut étre prouvée grace a la logique de base.

L'inconvénient majeur est qu’'on ne peut pas faire la presyataxiquement”,
simplement en utilisant les regles d'inférence de DC : it faasser par une fonc-
tion de passage de la sémantique des formules a leur syetaxege-versa. \Voir
[Heilmann8a] pour plus de détails.

Isabelle

Ici la démarche est différente de celle de PVS. Isabellg étasystéeme méta-
logique permettant de décrire de nombreuses logiquest"pbhjiaut lui adjoindre
un ou des modules, pour obtenir un systeme d’'aide a la prérigé dar la syntaxe.

5Prototype Verification System
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Ainsi, pour pouvoir prouver des formules du calcul des prédi, il faut utiliser
un module décrivant les régles de ce calcul. De la méme faagur, prouver des
formules de DC, il a fallu écrire un module basé sur le systdendéduction pour
DC existant.

L'avantage d’'un tel systéeme est évidemment de pouvoir fd&® preuves de
formules de DC aisément, puisqu'il s’agit d’un plongemeusr

L'inconvénient en revanche, n'est pas a l'utilisation, snaila conception. En
effet il faut en plus réécrire tout le systéme pour les calaule DC utilise : le
calcul des prédicats, le calcul sur les réels, ainsi queédéigitions et propriétés
des fonctions de calcul et de comparaison que I'on pouraiaiter utiliser.

Voir [Heilmann99] pour une vue approfondie de la concepéibde I'utilisation
de ce systéme.

Coq

Nous avons également développé des bibliotheques déciévealcul des du-
rées pour PhoX, déja décrites dans [Colin et al.03].

Ces bibliotheques sont encore a I'état de prototype, edtittnt les deux ap-
proches citées ci-dessus, en ce sens qu'une bibliothéquengi#mentée sous
forme de plongement léger, et I'autre sous forme de plongéempefond. Cela
nous permet a la fois de résoudre des formules du calcul aéssl(avec le plon-
gement Iéger), et de raisonner sur le formalisme lui-mérnoa@ement profond).

"Due a la particularité d’lsabelle/HOL, qui est un méta-maten désigne aussi ces plongements
par le qualificatifexternes
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31 B

3.1.1 Présentation rapide

Pour des raisons de place, nous supposerons que le lectdamdger des
termes et notions abordées ici (voir [Abrial96] pour unespréation compléte de
B).

Processus global

La méthode B est une méthode formelle, qui permet, a partipdeifications
exprimées en langage naturel, de générer un code infouneatixgcutable, prouvé
correct et sir, la partie qui nous intéresse allant des fagat@ns B jusqu’a la
génération des OPs

Une machine abstraite B est composée de clauses de vsfldtlusion des
opérations d'autres machines, simple visibilité, impaotad’'une machine com-
pléte, ...), de clauses définissant la nature des varialileses, les invariants
devant étre respectés par la machine (la clédNS#&RIANTest la plus utilisée lors
de la génération des OPs), les valeurs d'initialisationvdembles de la machine.
Elle est enfin composée d'opérations, qui définissent lesilpbgds d’'évolution
dynamiques de la machine.

Une fois la machine abstraite écrite, il est possible deffanes. Leraffinement
d’'un composant est I'étape qui permet de le rendre moinsaahysn remplacant

10bligations de preuve, formules permettant de détermineresmachine B est correcte

13
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ce qui était un ensemble par un tableau, par exemple. ll@stbssible de raffiner
a nouveau ce raffinement, jusqu’@mplémentationcomposant qui doit répondre
a des contraintes précises (pas d’opérations non-détsteasn. .)

L'étape suivante est la génération des OPs (bien que daretique cette étape
et celle de développement des composants soient entrgngfiie auxquelles la
correction du projet tout entier pourra étre prouvée. Lasgbilité a prouver 'une
de ces OPs est le signe d'une erreur lors des spécificatioths laumise en oeuvre
dans les opérations.

GSL

Les GSI2 sont les opérations de base permettant de décrire I'éwnlafune
machine B. Toutes les autres substitutions indiquées dem&l96] ne sont que
du sucre syntaxique défini a partir des premiéres. C'est doRaGSL que nous
ajouterons les nouvelles opérations faisant intervertrgps.

Elles sont utilisées pour calculer les OPs, en étant agiigid un prédicat
(souvent le prédicat de la clause d'invariant de la machbwraite, raison pour
laquelle nous parlerons préférablement d’invariant pasuidée, en désignant ce
prédicat) selon un procédé de calcul décrit plus loin. Rimmseque la sémantique
des programmes est basée sur les triplets de Hoare (préoangdrogramme, post-
condition), et que I'application de la GSL a l'invariant rent a chercher la plus
faible précondition qui permettra a I'invariant d’étre ere vrai apres “exécution”
du programme.

En prenant des hypothéses pertinentes (invariant du progea assertions
supplémentaires,etc) et en prenant comme but le préditati€aon obtient une
OP qu'il suffira de vérifier pour étre sr que le programme eoresl'invariant. La
encore pour plus de détails, voir [Abrial96].

Obligations de preuve

Avec I'ajout de contraintes temporelles a B, il faut inébleanent songer a
I'ajout d'obligations de preuve qui permettront d’'indigus les machines écrites
ont des spécifications temporelles cohérentes.

Ainsi les obligations de preuve concernant I'invariant es assertions d’'une
machine ne suffiront pas pour assurer que certaines camltiéonporelles requises
sont vérifiées, raison pour laquelle il faut rajouter uneistade spécifications tem-
porelles de la machine. Nous appellerons cette nouvells€ldMING par la suite.

3.1.2 Outillage

Il existe des outils pour développer en B, permettant d’'aéela spécification
a la preuve de correction des machines B écrites. Les oeslplus aboutis sont
I’ Atelier Bet le B-toolkit (voir respectivement [Atelier b] et [B toolkit]).

2substitutions généralisées. GSL est I'acronyme anglaaferalized Substitutions Language
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Il existe également un outlDpen sourcesncore expérimental mais dont cer-
tains aspects sont déja bien avancés, BCaml ([Bcaml]etdéyveloppé en OCaml.
Les expérimentations futures se feront sur cet outil pdis@@uvant accéder au
code source, il est possible d’augmenter la syntaxe de Bpajouter les com-
mandes ajoutant la gestion du temps aux substitutions @lés#s, ainsi que de
nouvelles clauses qui devront intervenir lors de la prewkdnachine abstraite.
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4.1 B temps-réel

4.1.1 Expression de spécifications temporelles en B

Notre but ici est d’apporter un moyen puissant pour modétiss problémes
faisant intervenir le temps, mais bien entendu il exist@ di&s travaux traitant de
ce probléme. Par exemple, [Lano97] et [Treharne et al.99jtrant que I'on peut
tenter d’exprimer des spécifications temporelles en AMViNec quelques réserves
cependant :

— Il faut définir soi-méme les opérations d’'une machine p&anede “mani-
puler” le temps, i.e. qui permettra d’augmenter le tempsbtdnir sa valeur
actuelle, etc. Si avec DC on a besoin d'une horloge, il essiptesd’en
modeéliser une avec une telle machine, mais seule une apedtinnant la
valeur du temps sera nécessaire, les opérations de maitiputl temps
étant rendues caduques par de nouvelles substitutionsfifumie 4.1)

— Devoir justement étre obligé de manipuler explicitemenemps, plutt que
de le considérer comme une information a laquelle le problést soumis
(ce qui est le cas dans la réalité)

INotation en machine abstraite. AMN est I'acronyme abgla@isAbstract Machine Notation.
L'AMN n’existe pas qu’en B (on note usuellement B-AMN), ma@isisque nous nous focalisons sur
B, nous conserverons la notation AMN

16
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— On est souvent obligé de faire des hypothéses de bon dérentieles opéra-
tions, comme dans [Treharne et al.99] : il est possible diemgr quand une
opération ne peut plus se dérouler, mais pas quand elle 'dotiver pour
remplir toutes les conditions temporelles de slreté

— Aussi explicites les noms de variables puissent-ils Etre du traitement des
obligations de preuve, en cas de probléme il peut étre ardwiagrendre
ce que signifie la formule logique s’il y a beaucoup d’'imbtigas d'actions
et d’intervalles temporels.

4.1.2 Substitutions généralisées et calcul de formules

Sans le temps

Nom GSL [GSYP
skip skip P
affectation x:=E P[E/X]
affectation mul-| x,y:=E,F PE/x,F /Y]
tiple
délai delayd P
attente awaitg g="P
précondition g|S gA[gP
garde g=—S g= [P
séquence ST [S([T]P)
choix borné ST [SPA[T]P
choix non borné @x.S vx.[§P
paralléle ST transformé en affectation mul-
tiple par l'utilisation de régles de
réécriture
WHILEC |IAC=[S|
while DOS =V eN
VARIANT V [ IAC= [n:=V][S(V <n)
INVARIANT | | IN-C=P

FIG. 4.1 — Tableau décrivant I'application d'une GSL a un prétlic

Le délai et I'attente ne se trouvent pas dans le B standaranll été rajoutés
ici pour permettre de modéliser des problemes temps-réer€id.1).

Nous avons ajouté des régles d'application pour le délaagente pour que
des programmes B pour lesquels le temps est peu importesggntiétre tout de
méme analysés.

Donc dans ce cas, pas de surprise : le délai n'est pas prisnepteaans le
calcul de la plus faible précondition, mais par contre ¢ate devient équivalente
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a une garde, cela pour permettre de considérer une pogiconcthntenant éven-
tuellement la garde ou des variables de la garde.

Autre probléme, lg| : la transformation en affectation multiple indiquée ici
suit les conventions indiquées dans [Abrial96], mais égel# les régles indiquées
dans [Siewe et al.01], c’est-a-dire respecter le fait gumteurrence a une séman-
tique d’entrelacement, excepté autour delyqui se chevauchent. Par exemple, :

X,y :=a,b;delay 1||w:=c;delay 2;z:=d

se réécrira en
X, y,w:=a,b,c;delay2;z:=d

Compatibilités logiques

Si la définition telle qu'écrite dans la figure 4.1 est facilecnprendre pour
le delay, c’est moins trivial en ce qui concerne devait. Rappelons la définition
sous forme de triplet de Hoare (étendu avec une formule dg,Gnnée dans
[Siewe et al.01] :

{post}{awaitg, [-g A post]| “]{ postA g}

Utilisé avec le systeme d’inférence présenté dans [Siewk(dt], cette dé-
finition est pratique, mais avec un systéme devant faire diesils automatiques,
considérer la précondition en retirant simplement la gdrd®vait de la postcondi-
tion n’est pas aussi simple. D’autant que cette définiticmeaptée aux problemes
de [Siewe et al.01], mais pas a ceux de B tels qu’ils se préstrnpuisqu’en B
la postcondition, aprés quelques étapes de calcul, eskdéjgée» sous plusieurs
implications. Difficile dans ces conditions de valider ladgmduawait dans la pré-
condition.

Ainsi, la définition donnée dans la figure 4.1 a plus d’avaesad’implication
permet de prendre en compte le cas ou la garde n'est jaméiged¢cas de non-
terminaison, hypothése non considérée en B pour I'instabhfermet de résoudre
notre probleme, puisque lors de la preuve, la garde passesalés hypotheses.
Enfin, dernier argument qui indique que notre définition &gt pxpressive, est la
regle de conséquence de [Siewe et al.01] :

{pre}[P,@/{postt pre = pre post= post @= Y
{pre'}[P,y]{post}

Utilisé avec les différentes régles poura@ait, cela donne :

{9= (postrg)}[P,¢/{postrg} post=-(g= (postAQ))
postA g=- postAg =0

{post}[awaitg ¢ { postA g}
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Ce qui est parfaitement valide, et indique de plus que laitiéfirde [Siewe et al.01]
est une conséquence de la nbtre. La raison en est que notriéiatéfjardela post-
condition, alors que celle de [Siewe et al.01] se contentaelirer» de la postcon-
dition la garde devenue inutile.

D’un autre c6té, il faut vérifier que les structures de cdatdi B sont compa-
tibles avec les regles de construction définies dans [Siealedd]. Par exemple,
la conditionnelle est définie par :

{preng}[P gi{postt {preA—g}[Q,wi{post}
{pre}[if gthen P elseQfi ,@V W]{ postV post}

Cette régle est vérifiée pour B par :

(preAg) = [P]post

A(preA —g) = [Q]post

Apre

=

[g = P]—g = Q](postV post)

, Ce qui est vrai, la substitution située dans le but étarari@aé pour la condi-
tionnelle de B.

On peut faire la méme chose pounddiile, en ayant retiré les prédicats de la
clause de varianceV|, puisque dans [Siewe et al.01], cette clause n'apparait pa
dans lewhile.

Avec le temps

Ici les formules de durée sont reprises de [Siewe et al.@Lff, Isien entendu
pour la précondition et le choix non borné. Les régles quidamic été fixées ici
pour ces deux structures ne sont pas prouvées correctés,I'sguition peut le
laisser penser. Cependant I'annexe de [Siewe et al.0lqueda facon dont doit
étre congue la preuve, et donne, par la méme occasion, undédé lourdeur des
preuves avec certaines extensions de DC.

Remarque

L'affectation de la figure 4.2 a une durée nulle pour respdtigpothése du
vrai synchronisme, mais il est tout a fait possible de carsidque le calcul des
expressions dans une affectation durecartaintemps (comme une addition, une
multiplication,. . .), temps qui pourra ainsi paramétrarftemules de DC obtenues.
La raison pour laquelle ce cas n’est pas considéré ici, ébtejéve plus d’'un pro-
bleme pratique (les opérateurs de B étant nombreux, etdéssglormes d’arrivée
des programmes étant fort variées).

Néanmoins, étant donné qu’en B les substitutions «pasiis» par le¢f ont
des ensembles de variables disjoints, on peut sans scsugaibpter la définition
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GSL dur([GSLP)
skip M
x:=E M
xy:=E,F M
delayd (=d)ATP]
awaitg M—gAPT*
g/S dur([SP)
g—S dur([SP)

ST dur([S([T]P))"dur([T]P)

ST dur([SP) v dur([T]P)

@x.S dur([SP)

S|IT transformé par ['utilisation de
regles de réécriture (voir plus
haut)

WHILE C
DOS dur([§P)*
VARIANT V
INVARIANT |

FIG. 4.2 — Calcul d'une formule de durées a partir d’'une suligiitugénéralisée

utilisée dans [Siewe et al.01]. Lorsque les variables gégsa seront autorisées, il
faudra vérifier que cette régle reste correcte.

De plus, si le calcul des expressions dans les affectatisinsoasidéré durer
un certain temps, la sémantique d’entrelacement de la camae ne tient plus, et
les affectations multiples telles qu’écrites ici ne somfsplalables, puisqu’il y a un
ordre d’exécution de fait.

Enfin, toute extension de B basée sur les seules substiujioméralisées, est
utilisable avec le calcul des durées ajouté a B, comme panpreles itérateurs
pour B ([Cave et al.00]).

Problémes

On remarque que la constructidfi], par la syntaxe, ne devrait contenir que
des formules propositionnelles, alors qu’ici on 'autergs contenir des formules
du calcul des prédicats. Mais en fait la restriction aux fades propositionnelles
est arbitraire, et I'on pourrait trés bien considérer urdjma non quantifié (du
genre dex > 0) comme une variable propositionnelle.

De plus, le fait d'utiliser la constructioawait dans un programme lui donne
une possibilité de non-terminaison. Mais en B, pour l'instan considére que
tous les programmes terminent. Nous devrons donc gardertogiothése en téte
pour le moment. Néanmoins, si B est étendu avec la concueredrie parallélisme,
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cette hypothése devra probablement étre reconsidérée.

Ainsi en pratique, l@wait étant utilisé avec des variables partagées entre plu-
sieurs processus dans un langage autorisant la concurilggmérra étre associé en
B «terminant» a des capteurs modélisés par des variablesnbleccomportement
sera reflété par le corps d’'une opération.

Par exemple, un capteur dont I'activation nécessite un $ampourra se voir
modélisé par une opération dont le corps contiendrdealayt

4.1.3 Obligations de preuves supplémentaires

Pour prouver la cohérence temporelle d’'un projet, il fautmesant prouver
de nouvelles obligations de preuves temporelles.

Opérations et spécification temporelle

(dur(Mi]l) V...vdur(Vy]))AS=T

LesV, sont les opérations de la machihespon invariant et T la clause TIMING
de la machineSreprésente les clauses TIMING des machines inclusesrsiui
sion autorise I'appel d’opératiofs.

Cette OP signifie que chacune des opérations doit pouvdilirdia spécifica-
tion temporelle.

Ceci a deux conséguences :

— s'il y a beaucoup d’'opérations différentes, la spécificase devra proba-

blement d’étre simpl®©U

— lamachine ne devra étre composée que d’'une opération peliP puisse

étre établie.
En effet, la solution d’utiliser une clause temporelle pobaque opération était
également possible.

Raffinement

Clause de temps La machine abstraite étant I'interface avec les autres mesh
c'est la que toutes les clauses se doivent d'étre les plugsps et la clause de
temps n'échappe pas a cette regle :

Tnfl = Tn

si la machinen raffine la machinen— 1. Il arrive en B que certaines clauses
puissent disparaitre dans un raffinement, puis réappaditrs le suivant. Dans ce
cas-la, le raffinement ou la clause disparait hérite de l&selaorrespondante de la
machine raffinée. Cette particularité fonctionne égald@raeec la clause de temps.

2les différentes possibilités d’inclusion de machines Biételativement complexes, I'objet n'est
évidemment pas de les détailler ici
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Ainsi, méme si la clause n'apparait plus dans le raffinenestppérations sont
toujours soumises a des contraintes temporelles.

Opérations En B, I'obligation de preuve concernant les opérations Estapar-
ticuliere, puisqu’elle exploite le fait que ce sont des sfammateurs de prédicats.
Le prédicat obtenu est un prédicat de sdreté (I'opératiodaiepas établir que
I'opération raffinée établit un invariant faux). Cette stormation de prédicats
n'est pas possible avec le calcul des durées puisqu’avecrDs2loule plutét des
traces d’exécution.

De plus, puisque I'OP «normale» de raffinement des opémapenmet égale-
ment de vérifier que les valeurs retournéesar une opération et son raffinement
sont les mémes, nous pouvons nous intéresser alors uniguametraces pures
d’exécution (d'ou letrue) :

dur(]V/true) = dur(]V,'_;]true)

V! étant la i-eme opération du n-éme raffinement de la machieke. gnifie

que :

— Temporellement, les opérations ne peuvent étre que deeplysdus pré-
cises (entendre par la de plus en plus déterministes). Ef &ffsource de
non-déterminisme qu’est le choix borné, est éliminé au fur mesure des
raffinements.

— Eu égard a la substitution temporetlelay, cela signifie qu’une fois qu’un
tempst a été alloué a une opération, il n'est plus possible de chiazele
dans les raffinements.

Remarque Les OPs de raffinements remplissent leur role : éviter diavpirou-
ver de nouveau que les opérations remplissent bien lesrex@géemporelles de la
machine, et ce par transitivité.

Il'y a certes peu de OPs, mais elles suffisent a saisir tougéslmes d’exécution
des machines nécessaires pour prouver la sreté temporelle

Aide a la preuve

Assertions temporelles En B, une clause appelée claus@8SERTIONSer-
met de simplifier la validation d’'une machine lorsque sesgalibns de preuve
sont complexes. Elle donne au développeur la possibilité@jdeter des prédicats
intermédiaires pour alléger le travail du prouveur, qui eé d’'étre capable de
prouver le plus de choses possibles automatiquement. dblwespond d’ailleurs
une OP, puisque pour que les assertions soient utilisabfast avoir prouvé leur
validité.

Un mécanisme similaire pourrait étre imaginé pour la vétifan des spécifi-
cations temporelles, mais il est d'abord préférable de ugfigdcisément ce qu’est

3Un terme plus adapté serait «<modifiées», car en B les opésat®sont pas des fonctions
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le niveau de complexité d’'une formule de durées, puisquigtique il est plus
économique de prouver directement une formule de duré&dt plue de définir de
nombreuses de formules intermédiaires, a faire prouvenzatiguement, censées
faire obtenir un gain de temps.

Support de preuve Quelques essais d'ajout du calcul des durées a Cog ont
été faits, d’abord sous forme de plongement profond. Siupat des régles et
axiomes du systeme de déduction (section 2.1.1) s’exptitnésn bien dans Coq,
celles qui possédent des conditions de bord particuli@@sarfie par exemple une
condition sur la flexibilité) posent probléme. En effet,st eaturel en Coq pour un
plongement profond, de définir une variable temporelle cerme variable d’un
type donné.

Seulement, lorsque I'on calcule une formule, il n’est passae de savoir sion
travaille sur une variable ou une formule décomposableucemqpéche justement
de pouvoir vérifier ces conditions de flexibilité,aefortiori d’automatiser une telle
tache par des tactiques. C’'est pourquoi I'ajout d’'une iigoour le calcul des
durées a Cog est envisagé actuellement sous la forme d’ngeptent Iéger, certes
moins aisé d'utilisation, mais également avec moins delgnobs liés a Coq.

4.2 Perspectives

Ce document se veut avant tout une esquisse de ce a quoi peamtder
I'apport du temps-réel a B au moyen d'une logicae: hog et a ce titre il reste
beaucoup a faire :

— Définir plus formellement la relation des substitutiondCS. En effet nous
nous sommes basés sur les triplets de Hoare de [Siewe dt@bixldéfinir
les propriétés temporelles des GSL, et il est bon de vériigrdela sur la
syntaxe particuliere de B. Néanmoins, comme nous I'avonervgection
4.1.2, il n'y a pas d’incompatibilité logique majeure

— Compléter par des obligations de preuves manquantesPigin@iquées ici
ne concernant que la preuve temporelle. Il faut en plus eéfie la clause
TIMING n’entre pas en contradiction avec l'invariant. Marger un tel pont
entre la logique de B et le calcul des durées n’est pas simple

— Ajouter cette extension du formalisme aux outils de gadii® projets B

— Ajouter un support de preuve pour DC a ces mémes oultils. Xeane, le
projet [Bcaml] utilisant [Coq03], il faudra créer une lilmia pour la preuve
de formules de DCdans Coq,.

— Réaliser des essais pratiques de ce qui a été dit dans cenelaicaur des
exemples complets, a lI'aide desquels des décisions peatigourront étre
prises (voir par exemple section 4.1.3)

— SDC donne la possibilité de raisonner sur des programmes germartent
pas, et pour l'instant les programmes en B standard doieemtiner. Avec
I'ajout du calcul des durées, c’est une obligation qu'il idet possible de
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reconsidérer

— Le langage utilisé dans [Siewe et al.01] autorise la carage, et la séman-
tique (logique et temporelle) des programmes concurresitbien définie.
Il est donc intéressant de reconsidérer la concurrence earBnéme si la
substitution||, par son non-déterminisme, peut étre assimilée a un opérate
de mise en concurrence, elle laisse tout de méme un «flou §gmanqu’il
devient possible de clarifier grace au calcul des durées.

4.3 Conclusion

Comme nous l'avons vu, le calcul des durées est un formal@nssant pour
la spécification et la preuve de contraintes temporelless pgxhe par sa lourdeur
d'utilisation lors du développement de programmes conémriaux spécifications
(voir section 2.1.1). A c6té de cela, B est une méthode dooydée de dévelop-
pement, modulaire et cohérent, est efficace, mais est quelgu restreint par son
usage du calcul des prédicats lorsqu’il faut décrire deblpnoes temps-réel.

La combinaison des deux s’'avere étre plutdt naturelle, gafkn’y ait de
conflit théorique apparent. Mieux encore, cet ajout de DC aWre des voies
nouvelles pour la concurrence en B (voir section 4.2). Aimse fois que les régles
d'utilisation des spécifications temporelles dans un @agne B sont fixées (voir
section 4.1.3), il est envisageable de reconsidérer laxmmce en B sous I'angle
temporel, le calcul des durées permettant de gérer habitdesimbrications d'in-
tervalles qu'il peut y avoir dans les traces d’exécution idg@mmes concurrents.

En conclusion, nous pourrons dire que 'ajout du calcul deges a B, bien
qgu'il requiert encore un certain travail de validationske augurer d’intéressantes
voies de développement pour la suite.
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