d'ordre

THESE

presentee a
L'INSTITUT NATIONAL POLYTECHNIQUE DE LORRAINE
pour obtenir

LE DIPLOME DE DOCTEUR DE 3*™€ CYCLE

par

OUERGHI Mohamed Said|{=

Specialite :  Mathématiques

Mention : Informatique

Sujet de la these :

HonEUANo0q] ¥ 9P URLIAOD) A

SEMANTIQUE ALGEBRIQUE
D'UN LANGAGE DE PROGRAMMATION

|

|
|
!

|
i = ;
l lIHI” mission composee de

D 136 037444 6  Président

; ii’ ;?:meﬁ ﬁminateurs

M. WIRSING
el =t S




PAGE

LIGNE

DJEEVICE LUMBIUGE UT Lo LABGGERGRGE §
ERRATUM INPL
Naincy- Brabois

TEXTE A CORRIGER TEXTE CORFECTE

22

8

Finjg Fing

On sous entend par ceci la spéci-
fication dont les équations sont
les suiventes :
¥ x4 Nat \ {indef}
pred(succix))= x;
preaci{zéro)l= indef;
predi{indef)= indef;
succ {indef)= indef;

39

xar (true, true)= false;
xor (false,false)= falsej
xor (b,b}=false;

40

Fin; letzero) ™ 1tix,y)
==% divix,y)= zéro;
Fing

48

Fing eval (varexp(x)), init)= valvar(x);
eval (varexp(x),
substval (¢, valvar (y},v))=
si egvar(x,y)
alore v
sinon eval (varexp{x), o)
fsis
eval (varexp(desvar {(x,p)),
substid (g,
idvarident (y),
. idvarident(z)) )=
=i egidiv,y)
alore valvar (desvar (z,p))
sinon
eval {(varexp (desvar (x,p)), o)
fsij
Fing

~

Remar que:
varexp dans ces équations est un
abus d7écritwe de la compositon
(tout en respectant les profils)
des gpérations suivantes :
variexp, varhexp, iexpexp et
bexpexp.
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RESUME :

Le théme principal abordé dans cette thése est la mise au point d'une
méthode de description algébrique de 1a sémantique des langages de
programmation supportant les concepts de processus communicants et de
nondéterminisme.

L'idée de base de la définition algébrique d'une sémantique est d'asso-~
cier aux différents composants d'un langage de programmation une hié-
rarchie de types abstraits rendant compte des expressions, des états

de mémoire et des calculs.

L'extension de ce cadre algébrique pour la prise en compte des processus
communicants se fait en "temporisant" les différentes opérations du type
et en décrivant un mécanisme de composition d'opérations temporisées.
Ces mécanismes sont décrits sur un langage jouet baptisé LAGALERE.

Le second théme abordé ici, est la complémentarité des sémantiques des
langages de programmation supportant les processus communicants, en
particulier les sémantiques algébriques et axiomatiques.

L'objectif est de valider les régles de preuves définies par la séman-
tique axiomatique a 1'aide de la sémantique algébrique. On fournit
ainsi un outil utilisable par le programmeur.

MOTS CLES :

Nondéterminisme, parallélisme, processus communicants, spécifications
algébriques, types abstraits, sémantique des langages de programmation,
systemes de preuve.
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SEMANTIQUE D'UN LANGAGE DE PROGRAMMATION SUPPORTANT LES CONCEPTS
DE PROCESSUS COMMUNICANTS.

—

- PARALLELISME, NONDETERMINISME ET SEMANTIQUE
1. Notions de parallélisme et nondéterminisme
2. Notions de sémantiques de langage de programm:tion
3. Sujet et plan de la thése

I - SEMANTIQUE FORMELLE DES LANGAGES DE PROGRAMMATIOM :
LES DIFFERENTES APPROCHES
1. Introduction
2. Descriptions des approches sémantigues
3. Comparaison des approches

Ll

- CADRE ALGEBRIQUE DE LA FORMALISATION D'UN LANGAGE DE
PROGRAMMATION
1. Introduction
2. Concepts algébriques et types abstraits
3. Description hiérarchique d'un type abstrait associé a
un langage de programmation

v - SEMANTIQUE ALGEBRIQUE DE LAGALERE : LAngage de proGrammAtion

parallLEle et nondeteRministE

1. Description de LPS
1.1. LPS déterministe
1.2. LPS nondéterministe

2. Description de LPP
2.1. Introduction
2.2. Spécifications temporelles
2.3. Description informelle de LPP
2.4. Description formelle de LPP




3. Etude de la formalisation de LPP
3.1. Propriétés des types abstraits de la formalisation
3.2. Complémentarité des formalisations algébriques et
axiomatiques de LPP synchrone et déterministe

4. Remarques
V - CONCLUSION
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PARALLESLIME, NON DETERMINISME ET SEMANTIQUE

1. NOTIONS DE PARALLELISME ET DE NON DETERMINISME

Le parallélisme recouvre la notion d'activité simultanée de plusieurs
programmes ou “processus". 11 peut &tre soit virtuel (dans une machine
mono-processeur), c'est-a-dire résulter d'une abstraction des détails
du fonctionnement réel, soit véritable (dans les réseaux ou les machi-
nes multi-processeurs), c'est-a-dire correspondre 3 une réalité physi-
que.

Malgré les problemes complexes qu'il pose, tels que ceux de concurrence
et de synchronisation, le parallélisme est de plus en plus présent en
informatique. Ceci résulte en fait de plusieurs raisons :

i) les progrés technologiques du matériel informatique autorisent
1'emploi croissant de machines multi-processeurs,

ii) les progres méthodologiques du développement des logiciels
facilitent la conception modulaire de systeémes complexes par
des découpages en processus,

111) les caractéristiques mémes de certains problemes (par exemple

la description d'un atelier flexible) font surgir le parallélisme
de situation de fagon naturelle

iv) le désir d'obtenir des solutions performantes (notamment en
temps de réponse) pour des problemes séquentiels, mene aisément
au parallélisme de résolution.

Le parallélisme fait 1'objet de trés nombreuses recherches, afin de
mieux cerner et comprendre les problemes qui lui sont reliés (partage
de données, coordination de calculs, etc ...), et un grand nombre de
modeles de calcul parallele et d'outils de mise en oeuvre ont &té
proposés. En fait, la mise en évidence de ce qu'est le parallélisme




réside principalement en les deux situations suivantes [BAN 80] :

- algorithmes indépendants "la plupart du temps".
De temps en temps, i1 doivent se coordonner,

- partage de ressources.

Et les différents types de solutions se ramenent alors, soit au
niveau des structures de contrdle, soit au niveau de Ja transmission
d'informations.

|
Ainsi, les premizres méthodes utilisées dans les systemes par variables

partagées ont proposé des primitives de synchronisation pour accéder a
ces variables sans risque de conflit :

sémaphores [DIJ 68] (Algol 68), events (PL1), moniteur et files d'attents
[HOA 72] (concurrent-ascal [BRI 76]), régions critiques [CAM 74], ... |
Puis d'autres méthodes, plus adaptées 3 un environnement de multi-
processeurs a mémoire propre, ont proposé des primitives de communica-
tion pour échanger des messages :

DP [BRI 78], CSP [HOA 78], ADA [ICH 79], CCS [MIL 89], CHILL [cCl 80],
LTR-V3 [cIM 81] ...

Le non déterminisme est présent dans un systeme Torsque pour une méme
entrée, le systeme peut avoir des sorties différentes ; le non déter-
minisme peut résulter de vitesses variables d'exécution des processus
composant le systéme ; i1 peut aussi résulter de 1'emploi de primitives
non déterministes au sein des programmes [DIJ 75]. Le non déterminisme
est fortement relié au parallélisme : 1'exécution de plusieurs pro-
grammes par un processeur unique, par exemple, laisse au processeur la
possibilité de choisir arbitrairement les actions 2 effectuer et donc
peut engender un non déterminisme sur le résultat de 1'exécution paral-
12le. Cependant, ces deux notions ne doivent pas étre confondues, puis-
que différentes : le parallélisme peut sous entendre des simultanéités
d'exécutions, c'est-a-dire des notions Tiées au temps, alors que le

non déterminisme n'exprime que des propriétés fonctionnelles.

2. NOTIONS DE SEMANTIQUES DELANGAGE DE_PROGRAMMATION

L'étude des langages de programmation se raméne & la description
formelle de ses domaines : syntaxique (qui définit 3 1'aid2 d'une
grammaire la structure et 1a forme des expressions du langage),
sémantique (qui définit la signification des phrases du langage) et
pragmatique (qui définit 1'utilisation du langage).

Les difficultés rencontrées dans de telles études formellesviennent
en grande partie de la diversité des buts poursuivis. Certains se
rapportent & 1'utilisateur, et encore peut-on distinguer entre celui
qui se contente d'une vue giobale de 1'action obtenue, et celui qui
entre dans les détails du calcul ; d'autres touchent ceux qui écrivent
un compilateur pour le langage ou encore ceux qui sont chargés de le
modifier, de le comparer avec d'autres, de le standardiser, etc ...

A ces buts purement orientés vers 1'homme, qui nécessitent une défi-
nition claire et bréve, mais aussi formelie, s'opposent les buts
visant & obtenir des démonstrations (automatiques si possible) sur un
programme, sur le langage, sur ses compilateurs, et méme 2 produire
automatiquement ces compilateurs. L'intérét de ces derniers n'est pas
affaibli par de nombreuses questions indécidables telles que 1'équi-
valence de programmes, la terminaison des programmes pour certaines
données, etc ... [PAI 71].

A 1'heure actuelle, les grammaires formelles, par exemple exprimées
sous la forme normale de Backus, sont le moyen largement connu et
adopté pour décrire une grande partie de la syntaxe des langages.

Pour la formaiisation de la sémantique, le moyen largement adopté est
loin d'étre trouvé, cepandant, on peut regrouper les techniques actu-

elles de description formelle de la sémantique en deux grandes classes :
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- par 1'intermédiaire d'une machine censée exécuter les programmes
du langage ; cette technique porte le nom de sémantique opération-
nelle,

- en termes mathématiques par 1'association d'un objet d'un domaine
mathématique aux programmes du langage ; cette technique est appelée
la sémantique mathématique.

3. VOC ERAT IN VOTIS

Dans ce travail, nous nous intéressons & la formalisation du domaine
d'un langage de programmation intégrant des concepts du parallélisme
et du non déterminisme (1'introduction de 1'évolution dynamique dans
ce langage n'est pas discutée) pour lequel on supposera données :

- une définition formelle de l1a majeure partie de sa syntaxe a 1'aide
d'une grammaire a la Backus,

- une définition moins formelle des conditions syntaxiques (représen-
tant grossiérement sa sémantique statique) et,

- une définition informelle de sa sémantique (dynamique).

Notre but dans Ta définition d'une sémantique est principalement d'
indiquer (fig. 1) comment associer un ensemble S de significations

claires, précises et completes & tout programme, syntaxiquement correct,

décrit dans le langage L.

fig. 1 L 5" s

Les significations étant souvent des objets assez complexes et peu
manipulables, on préfere définir des ensembles intermédiaires plus
maniables : un langage pivot D, décrit par abstraction syntaxique du
langage L et un ensemble de “descriptions sémantiques" ¢ssocié a D
(fig. 2) :

fig.2 : L 5 D > S

Nous proposons alors pour définir sem' de prendre des termes de types
abstraits algébriques T (fig. 3) choix déja proposé et justifié (*)
par plusieurs auteurs [PAI 82, GAU 80, MOS 80, BRO 80 a-b, ...].

1]
fig.3 : L %% pegoT SO g

L'étude conduit donc a définir la sémantique du langage considéré

par un type abstrait algébrique et une fonction d'abstraction synta-
xique. La signification d'un tel type abstrait peut &tre donnée par
différents modeles (algébriques) tels que le modéle initial et le
modele terminal, ou encore par 1'ensemble des congruences de 1'algebre
des termes. On disposera ainsi, pour le méme langage, d'un ensemble

de modéles sémantiques selon le choix du modele associé au type
abstrait,

(*) En termes de types abstraits algébriques un programme est vu
comme étant un objet qu'on peut construire par un certain
nombre d'opérations et évaluer par un certain nombre d'autres.




L'objectif principal de la présente contribution & 1'étude du
parallélisme concerne la mise au point d'une méthode de description
algébrique de 1a sémantique d'un langage de programmation fondé sur
le concept de communication.

I1 s'agit plus précisément d'étendre le formalisme introduit par
[PAI 82, GAU 80, BRO 80 a] pour prendre en compte les notions de
processus et de communication. L'idée de base de ce formalisme est
d'utiliser Tes techniques de spécification algébrique de types abs-
traits : la définition d'une sémantique se raméne 3 associer aux
différents composants du langage de programmation considéré une
hiérarchie de types abstraits rendant compte des expressions, des
états de mémoire et des calculs.

Notre travail consiste & étendre ce cadre algébrique en introduisant
Tes concepts de processus et de communications. Ceci se fait en
"temporisant" les &ifférentes opérations du type et en décrivant un
mécanisme de compositions d'opérations temporisées.

Les autres objectifs visés par le présent travail sont :

i) d'une part, 1'extension du formalisme aux concepts de non déter-
minisme,

i1) d'autre part, la construction de modzles de types abstraits
définissant la sémantique du langage considéré.

{11) et finalement, la définition de la complémentarité de ce type
de définition algébrique avec une définition axiomatique.

Cette dernitre préoccupation se justifie par le désir de faire
supporter au langage un certain systéme de preuve.

Plan de 1a these

La description de ce travail est décomposée en quatre parties

indépendantes :

- la premigre décrit et compare assez brieévement les différentes
approches de la formalisation de la sémantique des langages de
programmation,

1a seconde décrit le cadre de travail dans lequel nous nous
placons pour mener a bien une description "algébrique" de la
sémantique d'un langage de programmation. On y trouvera notamment
1'essentiel des définitions et des résultats des travaux sur les
types abstraits et leur spécification algébrique, ainsi qu'une
description de la construction hiérarchique d'un type abstrait

de formalisation d'un langage de programmation,

- 12 troisidme formalise un langage de programmation, nommé LAGALERE,
dans ses parties : séquentielle, non déterministe et parallele
(exprimé par des processus communicants). Pour chacune de ces
formalisations, nous donnons une description syntaxique de la partie
en considération et une sémantique formelle précédée d'une descrip-
tion informelle. Par ailleurs, nous décrivons la complémentarité de
Ta formalisation algébrique d'une partie de LAGALERE avec sa forma-
Tisation axiomatique,

- la quatriéme évalue notre apport dans le domaine de la sémantique
des langages de programmation supportant le non déterminisme et le
parallélisme et décrit les prolongements de ce travail.
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SEMANTIQUE FORMELLE DES LANGAGES DE PROGRAMMATION :
LES DIFFERENTES APPROCHES

i
{h
jihn des premiers objectifs d'une définition formelle d'un langage de

~ programmation est de fournir un sens concis et non ambigli dans une
jg.forme indépendante d'une implantation particuligre.

. INTRODUCTION

A

i
. 'D'autres objectifs peuvent étre définis :

i) fournir au programmeur un sens clair et non ambigl de chaque
construction du langage,

‘? ii) fournir une base logique pour la vérification des programmes

écrits dans ce langage.

|\ Plusieurs facteurs influent le type de la définition : le but d'une
‘Ldéfinition claire et concise, le désir de supporter la vérification
?de programmes et la preuve de compilateurs, 1'exigence de la défini-
| tion totale du langage, le souhait d'une implantation automatique,

“i}etc... Pour atteindre ces exigences, de multiples modes de descrip-
{ tion sémantique peuvent étre utilisés :

i) la sémantique axiomatique pour la définition primaire des

1 instructions du langage. Ce mode de définition offre plusieurs
& avantages, incluant la concision, la compréhension et 1'appli~
cabilité des vérifications de programmes,

ii) la sémantique mathématique pour 1'évaluation des expressions
o et des opérateurs, et pour la définition des conversions des
types de données, de la visibilité et de la portée des identi-




ficateurs. Ce mode de définition offre plusieurs avantages ‘2' DESCRIPTION DES APPROCHES SEMANTIQUES
incluant 1a concision et la formalité des définitions,

'2.1. Les approches interprétatives (ou opérationnelles)

ii1) la sémantique opérationnelle pour la prise en compte des pro- ([NEU 71, PLO 81, VAN 69, ...] définissent la sémantique d'un langage
blémes de gestion de temps de réponse, de priorité, de synchro-de programmation en terme d'un interpréte abstrait de ce langage.
nisation et coopération de processus. Ce mode de définition |L'interprete est alors caractérisé essentiellement par un enserble
présente plusieurs avantages dont principalement la Compréhe"'wd'états et une fonction de transition d'un état 3 un autre, et la
sion et son rapprochement d'une implantation réelle du 1angage. ionification d'un programme est décrite par son exécution par 1'inter-
préte. La spécification de 1'interpréte réduit le probleme de la défi-
Lorsque plusieurs modes de définition d'un langage sont utilisés [hition sémantique d'un nombre infini de programmes & celui de ia spé-

[HEN 81], i1 est nécessaire d'assurer leur complémentarité. La tech- cification de la sémantique d'un seul : 1'interpréte.
nique de preuve, souvent utilisée, est de montrer qu'une de ces

définitions fournit un mod2le mathématique pour les autres. De telles méthodes, si elles permettent d'exprimer complétement la

|sémantique du langage et suggdrent ses implantations, semblent per-
‘mettre difficilement la résolution des problemes de preuves et
1d‘équiva]ences de programmes .

[2.2. Les méthodes axiomatiques [HOA 74, HOW 76, OWI 76, APT 79, ...]
'associent au langage un systéme formel dont les axiomes et les regles
d'inférences caractérisent les objets et les constructions du langage :
‘on associe par la méme un sens 3 tout programme de ce langage. La
iprimitive de ces méthodes est notée {P} S {Q} ou P et Q sont des
‘formu1es propositionneiles et S un morceau de programme. L'interpréta-
tion de cette primitive est la suivante : si P est vraie avant 1'exé-

cution de S et si S se termine alors Q est vraie aprés 1'exécution
‘de S.

Un des intéréts de ces méthodes est de laisser facilement certaines
:libertés 3 1'implantation (qui peut imposer 3 son tour certains axiomes
et régles d'inférence spécifiques) et de permettre de prouver des
| théoremes sur des programmes.




"

2.3. Les méthodes mathématiques

cherche & associer directement a tout programme une fonction de ses
entrées dans ses sorties. A chaque regle syntaxique (sous la forme
normale de Backus) est associée une ragle sémantique qui permet Ta
construction d'une fonction a partir des fonctions associées aux
facteurs droits. Au lieu de décrire 1a sémantique au moyen de calculs,
on considére tout programme comme un systéme d'équations (régles
sémantiques) dont on cherche la solution dans un espace de fonctions
approprié : cette solution s'obtient par des procédés classiques
d'approximation et utilise largement la théorie du point fixe.

Un certain nombre de travaux effectués dans cette direction, en
définissant la sémantique des langages de programmation, étudient
Tes concepts fondamentaux de la programmation et construisent des
méthodes de preuves.

...] explicite la sémantique d'un langage en termes de calculs sur
certaines structures d'informations (un systeme formel associé au

" langage), ol les concepts d‘informations et de modifications &lémen-
taires y sont décrits. Le calcul est alors la suite des modifications
élémentaires traduisant une é€laboration d'un programme (sémantique
opérationnelle), pouvant étre interprété, s'il est fini, comme une
modification composée (sémantique dénotationnelle).

Le travail présenté ici utilise essentiellement cette notion de
structure d'information que nous spécifions algébriquement par un
certain type abstrait, ol le calcul s'exprime comme une composition
d'opérations de type abstrait. I1 est cependant éloigné des études
sur les preuves puisque essentiellement descriptif,

Remarques :

Pour rendre ces différentes sémantiques plus manipulables quelques
techniques peuvent étre mises en oeuvre :

- définir des sémantiques intermédiaires qui permettraient le passage

| progressif d'une sémantique a 1'autre,

|/

- définir un cadre mathématique dans lequel ces sémantiques pourront
toutes s'exprimer (ainsi ces différentes sémantiques ne peuvent
représenter que différentes facettes de la méme réalité mathématique),

- définir des sémantiques trés abstraites de maniére 2 retarder le
plus longtemps possible tout choix d'implantation.




3. COMPARAISON DES APPROCHES [BER 82]

Les trois méthodes sont schématisées dans la figure 1 ol P dénote

un programme écrit dans un langage pivot et D dénote 1'espace état
du programme.

méthodes fonction

mathématiques v(P) sémantique V(o) o

________________________________________ l
........................... L

méthodes p déduction 0

axiomatiques

....................... \ VAN

définition

méthodes T(P) explicite — 1(0) TC
opérationnelles
exécution 7(1C)

fig. 1 : comparaison des approches

Avec 1'approche opérationnelle, le programme P est traduit en un
programme T(P), écrit dans le langage de 1'interprete dont T(D)

est 1'espace é€tat,image de D. La sémantique du programme T(P) est
définie implicitement par la fonction de transition de 1'interprete.
Pour définir explicitement la sémantique de P, un ensemble TC de
tests par cas (données) est défini pour ce programme. Ces tests
appliqués dans 1'état T(D) donnent un nouvel ensemble T(TC) de

tests par cas. La sémantique du programme est alors définie explici-
tement par 1'exécution du programme T(P) avec les données T(TC).

e el

Avec 1'approche mathématique, un espace structure d"information V(D),

est défini, dans lequel 1'espace état D est appliqué. Le programme P
est transformé en un programme V(P) dans le langage du systeéme formel

considéré. Finalement, les fonctions sémantiques sont définies de
telle manidre a associer les constructions de V(P) et V(P) lui-méme,
avec un sous espace de V(D). Ainsi la sémantique du programme V(P)
est explicitement définie et par 12 méme, celle du programme P.

L'approche axiomatique est plus directe : les constructions de P sont
directement appliquées dans 1'espace D par la sémantique explicitement
définie pour P.

Dans la figure 2, nous résumons les développements associés a ces

trois méthodes fondamentales pour la sémantique des langages de program-
mation, et montrons 1'articulation de la présente étude par rapport &
ceux-ci.
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CADRE ALGEBRIQUE DE LA FORMALISATION D'UNE
SEMANTIQUE D'UN LANGAGE DE PROGRAMMATION

1. INTRODUCTION

En général, si 1'on admet que le concept de types abstraits est étroite-
ment 1i6 3 1'expression de propriétés indépendamment d'une représentation
particuliere, il est possible d’imaginer de nombreuses techniques de

spécification.

De plus, nombreux sont les avantages des types abstraits de données :
flexibilité incrémentale, pouvoir d'abstraction et de paramétrisation,
conception descendante et modulaire, facilité de vérification, etc ...
Lorsqu'on applique de telles techniques & la spécification d'un langage
de programmation, on peut ajouter les points suivants a cette liste
d'avantages :

i) 1a notion d'équivalence de programmes (une base du processus de
développement des programmes) est directement obtenue de la
sémantique lorsqu'‘elle est formalisée par des types abstraits
algébriques,

ii) on n'a pas besoin d'avoir un métalangage que le programmeur doit
connaitre pour comprendre la signification des programmes,

ii1) la définition sémantique du langage emploie la méme technique que
celle employée pour spécifier ces objets. Ceci méne & un seul cadre
cohérent pour spécifier les structures de données et les structures
de contrdle du langage.

C'est pour ces raisons que nous avons choisi de formaliser la sémantique
d'un langage de programmation par le biais des spécifications de types
abstraits, Différentes techniques de spécification ont été proposées.




Nous utilisons dans toute la suite 1'approche algébrique qui bénéficie |,
de nombreux travaux et se préte bien & notre démarche.

Ce chapitre a pour objet, d'une part, de rappeler les principales
définitions habituellement utilisées, et d'autre part, de décrire la
démarche de construction d'un type abstrait formalisant le langage
considéré.

2. CONCEPTS ALGEBRIQUES ET TYPES ABSTRAITS

Le but de ce paragraphe est de fixer les notations et de préciser la |
terminologie employée dans cette thzse. Nous présenterons, sans aucune |
démonstration, 1'essentiel des définitions et résultats que 1'on rencon:
tre classiquement dans les travaux sur “les types abstraits algébrique#%
que nous nous sommes autorisés & emprunter aux travaux de [60G 78, WIR 83,I
LES 79, BID 81, PAI 80, REM 82, HUE 80, MUS 80 b, ZHA 83]. Pour une plus;
ample étude sur le sujet, nous recommandons au lecteur de se reporter aj

ces travaux.

|

2.1, Spécification [

Une spécification algébrique est un triplet <S,F,E> ou :
. S est un ensemble de noms de domaines ou sortes et contenant une sorte
d'intérét notée s qui, intuitivement, est le nom du domaine que 1'on |

est "en train" de définir,

|

1

. F est un ensemble de noms d'opérations munies de leur profil construﬁ;
sur S¥. Ces profils précisent le type des arguments (les domaines) et%
du résultat (le codomaine) de chaque opération. La sorte d'intérét |
doit apparaitre dans chaque profil (appelé aussi signature).

. E est un ensembie d'équations conditionnelles entre des termes
construits en utilisant les symboles de F et des symbolas de
variables universellement quantifiées.

Exemple :

Considérons 1a spécification du type NAT1 des entiers naturels ol
les différents constituants sont séparés par les mots clés Sorts,
Opns et Egns :

Sorts : Nat / Bool ;
Opns @ zero : - Nat
succ : Nat - Nat ;
nul : Nat -+ Bool ;
Egns ¢ x€ Nat
nul (zero) = true ;
nul (succ(x)) = false ;
Fin

i) On privilégie dans la définition précédente la sorte d'intérét, les
autres sont considérées comme déja définies ailleurs et font partie
de 1'environnement (par exemple la sorte Bool des booléens dans
1'exemple ci-dessus).

1i

~—

Les équations servent a définir un ensemble de relations d'équiva-
lence sur les objets du type abstrait. Intuitivement deux termes t

et t' sont égaux par rapport 2 1'équation g = d, si t' dérive de t

par remplacement de g (ou d) dans t par d (ou g). La fermeture
réflexive, symétrique et transitive de cette relation de substitution
est une relation d'équivalence notée “ dite la plus petite congruence
de E (celle qui permet de valider les équations de E sans plus). Mais
i1 existe une autre congruence, celle qui valide les équations pour
n'importe quel modele de la spécification,
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2.1.2. Sémantique i

Un modéle de la spécification <S,F,E> est une <S,F>- algebre A telle
que tous les axiomes de E soient valides dans A et A générée par les
termes, i.e. tous les &léments des ensembles supports de A peuvent
s'obtenir par 1'interprétation tA des termes clos de 1'algebre des
termes T(S,F,E>’ et que 1'on peut définir par :

fe F, t, t .,tnsT

1?0 <S,F,E>

sit=f (t1, tn) alors t, = fa (t

A 1A° " )

: tnA

sous la condition que tous les tiA soient définis,
sinon tA est indéfini

Ceci revient & garantir que tous les axiomes du type soient valides
dans le modele.

Soit T = <S,F,E> une spécification algébrique du type T

|
i
|
|
i) Soient A une F-algébre de T et g = d une (F-) équation ;

- A est un modele de 1'équation g = d (ce que 1'on note A g =d)
ou encore A valide 1'équation ¢ =.d si est seulement si pour toute |
interprétation i des variables g et d, on a i(g) = i(d), autrement |
dit g et d dénotent le méme élément de support, quelque soit 1‘1n-’
terprétation de leurs variables comme élément de A.

- A valide E ou encore A est un modele de E (ce que T'on note A Eﬂ
si et seulement si A valide chaque équation de E. [
- 1a relation oy définie par g = d siet seulementsi A = g = d est.
une congruence sur 1'algebre libre engendrée par 1'ensemble X des
variables.
i
i1) Quand on choisit la relation = (1a plus petite congruence de E) i
pour valider les équations, on se place dans le cadre de 1'algebre
initiale I
I =g=d Vi:Xx+1

ssi i(9) = i(a) ‘

===
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{ii) On peut au contraire considérer deux termes comme équivalents des
que 1'on né peut prouver qu'ils sont différents. C'est ''approche
algebre terminale T :

ssi Vi:Xx~>T

T g-d i(g) #g i(d)

iv) En pratique, il semble raisonnalbe d'utiliser 1'algébre initiale
Torsque 1'on veut raisonner sur le type lui-méme pour dimontrer
des équations, car c'est dans ce contexte que 1'on fait le moins
d'hypothases.

v) Deux termes équivalents dans le modele initial, le sont dans tout
modele du type, mais 1'inverse n'est pas vrai. Par contre deux
termes non équivalents dans 1'algébre terminale le sont dans tout
le type.

Un mod2le pour le type NAT1 donné en 2.1.1. est 1'algebre

N = (NB;0,s,V,F,N?) ol :

. N est 1'ensemble des entiers naturels,

. B = {V,F} est 1'ensemble des valeurs de vérité,

. 0 est le nombre constant zéro,

. s est la fonction définie par s = ix. (x+1},

. N? est 1a fonction définie par N? = xx. (x=0),

pour lequel on peut interpréter les opérations comme suit :
zéroN =0, succy = s

trueN =V, false, = F

N
= N?7
et nul 1N [{

2.2. Construction

Cette technique de spécification présente 1'originalité de s'écarter
de celles qui considerent la sémantique de 1a présentation d'un type
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Sorts : Nat ;
OK-Opns : zéro : - Nat ;
succ,pred : Nat x Nat - Nat ;

abstrait comme une algtbre hétérogene totale (i.e. une algzbre & plu- |
sieurs ensembles supports et ol les fonctions sont définies sur tout
leur domaine). Ici, parmi les modeles considérés on va avoir des algé’-t

==

bres partielles, c'est-a-dire des algebres ol les opérations ne sont ER-Opns : indef : > Nat ;
pas définies sur tout leur domaine. I1 n'y a donc pas de risque d'in- | . OK-Eqns : x e Nat 3

pred(succ(x)) = x ;

troduction des inconsistances par le biais de nouvelles valeurs : pour!
ER-Eqns : pred(zéro) = indef ;

certaines opérandes, ces opérations ne retournent pas de résultats. P

Une spécification est dite partielle si une de ses opérations est
partiellement définie. La "totalisation" de telles spécifications  2.2.2. Spécification_paramétrée de_types_abstraits
revient & les décrire sous la forme <S,F U Ferr’ EU Eerr> ol Eerr

est T'ensemble des équations ol figurent les opérations de Ferr:

un ensemble d'opérations avec "erreur”,

Cette facon de procéder permet de définir des classes d'équivalence
pour les termes "normaux" d'une part, et pour les termes "erronés"
d'autre part ; elle ramene également 1'étude des algebres partielles
3 celle des algebres totales.

On veut souvent pouvoir utiliser une méme spécification dans différents
contextes, c'est pour cette raison que 1'on souhaite construire plus
des schémas de types abstraits que des types abstraits. La technique de
spécification algébrique paramétrée apporte le reméde a ce probléme de
construction de types abstraits génériques.

La spécification paramétrée se décrit par une paire PSPEC = (SPEC-1,
SPEC) ot SPEC est une spécification des parametres incluse dans la spé-
Exemple : cification SPEC-1. Les instances des paramétres formels de SPEC qui

Nous donnons ci-dessous une (nouvelle) présentation partielle du type s o ¥ spacifiicubion BFFECHIVE SHEC:- 2rSO0N 459 “MOTPITIETES 48
NAT2 des entiers positifs : . spécification" de SPEC vers SPEC - 2. Ainsi, une instance de la spécifi-
cation paramétrée PSPEC correspond "en gros" & une spécification SPEC -1
dans laquelle la partie SPEC a été renommée. Ce renommage est effectué i
partir des spécifications utilisées comme paramétres effectifs. C'est
une application de SPEC - 2 dans SPEC -1 U SPEC -2 telle que 1'image de
chaque sorte paramétre formel T; soit une sorte S5 dans SPEC - 2, celle
de chaque symbole parametre formel 95 soit un symbole fi de SPEC - 2.

|
|

Sorts : Nat ;
Opns : zéro : » Nat ;

succ, pred : Nat x Nat - Nat ;
Egns : x e Nat ;

pred(succ(x)) = x ;

% pred(zéro) est non défini %

2.2.3. Spécification hiérarchique_de_types_abstraits

Po r " i n TF1 5 1 5 . L s
ur "totaliser” cette spécification, nous allons définir le terme . Pour construire une spécification <S,F,E> on peut procéder par exten-
pred(zéro) comme une erreur. :

| sions ou enrichissements successifs. On part d'une spécification primi-
La présentation avec erreur du type Nat2 est la suivante : [ tive <SO,F°,E0> dont 1'axiomatisation est supposée &tre connue et incon-
| ditionnelle. L'enrichissement conserve (au sens de classes d'équivalence)
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Tes objets du type existant (s'il est conservatif) et augmente sa

définition par des opérations et des équations les définissant. On
pourra ainsi enrichir le type NAT1 avec les opérations et 1'axiomati-|
sation suivantes :

add : Nat x Nat - Nat ;
le : Nat x Nat - Bool ;
Egns : x,y e Nat ;

add (x, zéro) = x

add (x,succ(y)) = succ (add{x,y)) I
le (zéro,x) = true f
le (succ(x),zéro) = false L
e (succ(x), succly)) = le (x,y)

Opns :

Fin 5

L'extension, quant a elle, peut se définir sur un type donné <So’Fo’Eﬂ
par de nouvelles sortes S, opérations F et équations E, tel que S0 <l
F0 CFet Eo C E. Ainsi, par exemple, on pourra définir les complexes

par 1a spécification étendant celle présentée ci-dessous : :

. <Si’Fi> est une signature telle que :

Gy F> € v € <spsF >

Sorts : Complex / Nat, Bool ; i
Opns : make : Nat x Nat - Complex ; i
re : Complex + Nat ; |
Im : Complex - Nat ; ;
plus : Complex x Complex + Complex ;
Egns : c € Complex ; i,j,k,] € Nat &
re (make(i,j}) = i {
im (make(i,3)) = j f
plus (make(i,j), make (k,1)) = make (add(i,k), add(j,1)) |
Fin [
|
Une spécification hiérarchique est ainsi une suite finie de triplets i
SPECH = (<SO,F0,E0>, cees SLFLED), ne N, ob pour tout o= 0, L..,0
;lf
l
|
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. Ei est un ensemble d‘éguations tel que E0 est un ensemblz d'équations
inconditionnelles et Eo C e < En.

i) Pour i = 0, ..., N, SPECHIi = (<S°,FO,EO>, s
est aussi une spécification hiérarchique.

o <Si’Fi’Ei>)

i1) Que 1'on procéde par enrichissements ou extensions d'un type donné
pour construire la spécification d'un nouveau fype, on doit s'assu-
rer que les équations introduites ne modifient pas 1'ensemble des ;
classes d'équivalence, c'est-3-dire que la spécification obtenue
est conforme a ce que 1'on attend d'elle, et qu'elle n'ajoute pas
de nouveaux objets aux types de la spécification initiale.

2.3. Qualités d'une spécification

Etant donnée une spécification <S,F,E> on peut se poser Ta question de
savoir si elle est conforme & ce que 1'on attend d'elle, si elle ne
conduit pas & des contradictions, et si elle définit complétement
1'ensemble d'objets et d'opérations du type traité. Ceci conduit a

.parler des propriétés de consistance, de correction, de complétude

suffisante d'une spécification.

2.3.1. Consistance

Elle exprime Te fait que 1'axiomatisation de la spécification (autre-
ment dit ses équations) ne conduit pas a des contradictions vis~-a-vis
des types déja définis et utilisés dans la spécification. Autrement
dit, la consistance équivaut & 1'existence d'un modéle.

Prouver la consistance de la spécification <S,F,E> extension de la
spécification <SO,F0,EO> revient & démontrer que :
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pour tous termes t , t'o de T<So’Fo’Eo>

= = !
> to E t

t, = t
E (o

(o 0 0

Considérons par exemple la spécification de NAT{ que 1'on a déja
enrichie par les opérations "add" et "le" et les équations qui leur
sont relatives. Cette spécification est consistante. Intuitivement,
cela provient du fait que chaque équation caractérise des objets

différents. Mais si on enrichit cette spécification par :

Opns : mult : Nat x Nat - Nat 3
Egns : x,y e Nat ;

mult (x,y) = mult (y,x)

mult (zéro,x) = zéro

mult (succ(x),y) = succ (mult (x,y})
Fin 3

on obtient une spécification inconsistante puisque d'une part,

Te (mult(succ(succ(zéro)),zéro),succ{zéro))
Te {mu1t(zéro,succ(succ(zéro))),succ(zéro))
le (zéro,succ(zéro)) = !
true

et d'autre part,

le (mult(succ(succ(zéro)),zéro),succ(zéro))
le (succ(mult(succ(zéro),zéro))),succ(zéro)) =
le (succ(succ(mult{zéro,zéro})),succ{zéro)) =
le (succ(succ(zéro)),succ(zéro)) =

le (succ(zéro},zéro)) =

false

i
|
ce qui est contradictoire. !

La preuve de consistance d'un systeme formel est en général un travail

difficile a effectuer directement, cependant dans le cas des types
abstraits algébriques, on peut la caractériser syntaxiquement. j

rrr——— e
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En effet, on considere les équations comme des régles de rédcriture

et on cherche 3 prouver qu'elles possédent la propriété de confluence :
si on applique successivement une suite de reégles de réécriture pour
réduire une formule jusqu'd obtenir un terme irréductible, 1'ordre
d'application des régles de réécriture n'a aucune importance.

Savoir qu'une spécification algébrique d'un type abstrait est consis-
tante est en général insuffisant. En effet, lorsqu'on présente un type
abstrait, on se contente de préciser un ensemble minimal de propriétés
requises. Ainsi, bien que 1'on puisse prouver la consistance de sa
spécification, on ne sait pas comparer certains de ses termes. Plus
précisément, on ne peut démontrer, en utilisant les équations, ni
1'égalité, ni 1'inégalité de certains termes ; ce qui est une définition
de 1'incomplétude, Cette incomplétude est d'ailleurs tr2s intéressante
dans 1a mesure oli elle laisse beaucoup de possibilités a 1'implantation.

La complétude d'une spécification <S,F,E> revient a prouver que :

étant donné u et v, deux termes de T<S,F,E>

soit u =p v » soit non (u = v)

En termes de modéles, la complétude s'exprime de maniére agréable :
une spécification est complete si elle est consistante et que tous ses
modéles sont isomorphes. En conséquence, une spécification incomplate
admet des modeles non isomorphes.

Si la complétude d'une spécification algébrique n'est, ni toujours
réalisable, ni méme souhaitable, i1 est cependant évident que n'importe
quelle spécification n'est pas intéressante. La complétude suffisante
est une propriété minimale caractérisant les “"bonnes" spécifications.
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Elle exprime intuitivement qu'une spécification <S,F,E> n'ajoute pas
de nouveaux objets aux types déja définis. Dans ce cas, pour chaque
opération f de F dont le codomaine n'est pas le type d'intérét s et
pour chaque terme f(t1, "y tn) on doit trouver un terme u d'une

sorte externe S5 # s tel que f(t1, « Tn tn) = y est un théoréme démon-

trable en utilisant 1'axiomatisation E.

Par ailleurs, la complétude suffisante assure que toute formule de

la forme u = v entre types externes est un théoréme ou alors sa
négation est un théordme. Intuitivement, ceci permet de décrire com-
pletement "le comportement" du type vis-a-vis des opérations externes
i.e. de codomaine autre que s, sans se préoccuper de 1a description
interne.

Remarque :

I1 a été montré que la complétude d'un ensemble d'axiomes est en
général indécidable. Cependant, si 1'on impose quelques restrictions
aux systemes d'équations, alors i1 existe des conditions suffisantes
pour vérifier cette propriété syntaxiquement.

Pour une spécification <S,F,E>

i) distinguer dans S, la sorte d'intérét s et Jes autres sortes

(dont celle des booléens) dites externes,

~—

ii) partitionner 1'ensemble F des opérations en trois ensembles

disjoints :

- C : ensemble des opérations de construction des objets du type,

- R : ensemble des opérations de destruction {ou extension) des
objets du type,

- 0 : ensemble des opérations d'observation des objets du type.
Ainsi, 1'ensemble des opérations internes est formé par Ta réunion

des constructions et des extensions, et 1'ensemble des opérations
externes par les observateurs.

r.

i
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ii1) distinguer dans 1'axiomatisation E, d'une part les équations
caractérisant les extensions, et d'autre part, celles qui
caractérisent 1'effet des opérations d'observation sur les
constructeurs, ol chacun doit avoir pne partie gauche de la
forme o(c(x*),y*) et une partie droite vérifiant la décroissance
d'imbrication des termes pour obtenir une spécification suffisam-
ment compléte,

2.4. 1Nlustration

Nous présentons ci-dessous une spécification du type abstrait paramétré
ensemble d'atomes

Type : ENS [ATOM] ;

Sorts : Ens / sorte d'intérét %
Atom, Bool ; sortes externes %
Opns : empty : - Ens ; constante du type %

insert : Ens x Atom - Ens ; constructeur binaire %
delet : Ens x Atom » Ens ;
isempty : Ens - Bool ;

has ¢ Ens x Atom - Bool ;

Eqns : s € Ens, i, j, € Atom ;

destructeur binaire %
observateur unaire %
observateur binaire %
variables implicitement
universellement quantifiées %

IR IR IR PR R 3R e R

% les équations relatives aux extensions %
delet (empty,i) = empty
delet (insert(s,i),j) = sieq (1,3)
alors delet (s,j)
sinon insert (delet(s,j),1)
fsi
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% les équations relatives aux observateurs %
isempty (empty) = true
{sempty (insert(s,i)) = false
has (empty,i) = false
has (insert(s,i),j) = si eq (i,3)
alors true
sinon has (s,j)
fsi

Fin 3

La spécification de ENS [ATOM] suppose 1'existence d'une opération
d'égalité entre les termes de la sorte des parameétres Atom dont le
profil est eq : Atom x Atom -+ Bool.

Une équation de la forme r = si ¢ alors u sinon v fsi n'est qu'un
abus d'écriture du systeme d'équations

c=true=> r=u
c="false = r=v

Nous 1'utiliserons largement dans la suite.

AT

=y

—
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3. DESCRIPTION HIERARCHIQUE D'UN TYPE ABSTRAIT ALGEBRIQUE ASSOCIE
A UN LANGAGE DE PROGRAMMATION

3.1. Les mises en oeuvre des spécifications algébriques de la sémanti-
que des langages de programmation

Les types abstraits de données ont été suggérés par plusieurs auteurs
(LIS 77, ZIL 81, GUT 78, DER 79, ...] comme étant un cadre d'abstrac-
tion flexible, uniforme et utile pour la spécification formelle des
structures de données traitées dans les langages de programmation. Ces
mémes techniques de spécification algébrique pour la formalisation des
langages - qu'ils sofent applicatifs ou procéduraux - ont été appli-
quées avec succds. On-a vu ainsi se définir la sémantique (algébrique)
des fonctions récursives [BRO 80b], des variables et des affectations
{Pep 79], des procédures [GAU 78], du non déterminisme [BRO 81] et du

‘parallélisme [BRO 82, FIN 83].

Ces diverses applications différent essentiellement dans la manieére de
considérer le concept d'état et de décrire Ta sémantique des instructions.

‘Dans [GOG 78, GAU 80, PAI 82 et WAN 75], ol Ta construction

du type est fondée sur un modele fixe, les opérations qui évaluent les
expressions (ou les identificateurs de variables) ont comme opérande
un état et un environnement.

Dans [BRO 80 a et PEP 79], ol la construction du type est fondée sur
I'ensemble des modeles finiment engendrés, 1'explicitation des états
est évitée par la donnée d'un ensemble de ragles de transformation

des constructions du langage applicatif. La sémantique de ces derniers
est définie en termes d'un type abstrait algébrique.

Dans [MOS 80], ol la construction du type est fondée sur un modéle
initial, les mentions explicites de 1'état sont aussi évitées, mais
Tes expressions et les instructions sont considérées comne des actions
qui consomment et produisent des valeurs.
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L'approche que nous avons adoptée associe aux différents composants
du langage une hiérarchie de types abstraits rendant compte des
expressions, des états de mémoires et des calculs, La construction

de ces types abstraits sera basée sur 1'ensemble des modéles finiment
engendrés (en particulier, ceux qui présentent le caractére de mini-
malité [WIR 83]).

3.2. La construction hiérarchique du type abstrait associé & un
langage de programmation

Dans 1'approche algébrique, un langage de programmation peut étre
décrit par un type abstrait, tel qu'il est présenté dans [BRO 80 b]
de la maniére suivante :

- la syntaxe (abstraite) contexte libre correspond & 1‘'algébre des
termes de la signature du type. Les sortes dénotent alors les entités
syntaxiques,

- les conditions syntaxiques, que nous désignons par le terme de
"sémantique statique", sont exprimées par des prédicats de défini-
tions particuligres restreignant ainsi 1'algébre des termes,

-- la sémantique dynamique du langage est donnée par un nombre de nou-

velles sortes (domaines sémantiques) et de formules équationnelles
décrivant 1a signification des constructions du langage.

La signification d'un tel type abstrait (et par la méme occasion,

celle associée au langage de programmation) est expliquée par des
modeles particuliers tels que les modeles initiaux ou terminaux mais
aussi par 1'ensemble des modéles possibles que 1'on peut décrire par
1'ensemble des congruences sur 1'algébre des termes. Il est ainsi
possible d'avoir plusieurs modeles sémantiques pour les programmes

du Tangage formalisé, selon le choix du mod2le associé au type abstrait,

b b A

P
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En pratique, pour décrire un langage de programmation, nous avons a
considérer d'une part les valeurs qu'il traite (entiers, booléens,

etc ...), et d'autre part les constructions et les phrases qu'il
posséde (expressions, déclarations, instructions, ...). lLe type
abstrait correspondant devra alors contenir des sortes pour les

valeurs (Ent, Bool, ...), des sortes pour les expressions (Ident,

Bexp, ...) et une sorte pour les déclarations et les instructions
(Modif). Toute expression du langage doit pouvoir repérer des valeurs ;
chaque valeur dépend d'un état d'une machine. Pour exprimer ce fait,
une sorte des états (State) est introduite; ainsi qu'une opération
eval qui, pour chaque état, évalue les expressions. Classiquement, la
signification d'une instruction est un changement d'états (transfor-
mation d'un état en un autre). Ici on change de type abstrait en modi-
fiant les équations et par conséquent les opérations. Pour rendre
compte de cette modification, on définit des opérations qui font passer
d'un type & un autre.

Pour définir la sémantique des langages de programmation, une méthode,
souvent mise en oeuvre, consiste & étendre la sémantique, supposée
connue, des objets de base (ou encore primitifs) aux autres objets qui
sont les constructeurs du langage. Une construction progressive et

.structurée du type 3 associer est ainsi rendue assez systématique.

On décrit :
- Te niveau primitif par la définition des sortes de base,

- le niveau langage par la définition des sortes, des expressions et
des modifications (déclarations de variables, des procédures,...
et construction du langage).(*)

- le niveau structure de données par la définition de la sorte de
1'état de 1'interpréte et de toutes sortes auxiliaires facilitant
la description du langage.

(*) C'est & ce niveau qu'une fonction d'abstraction syntaxique peut
gtre définie. }
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~ le niveau évaluat <a par la donnée d'une opération reliant les
sortes d'expression vux sortes valeurs correspondantes.

- le niveau interprétaiion par 1a donnée d'une opération reliant les

modifications aux état

La hiérarchie de la constr ction du type peut &tre schématisée par
Ta pyramide suivante :

opération
d'interprétati buats
Modifications ‘ e opération
~d'évaluation
Expressions k“#“
Valours

Construction hiérarchique d'un type formalisant
un langage de nrogrammation
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SEMANTIQUE ALGEBRIQUE DE LAGALERE

le nom de ce langage est un acronyme pour : "LAngage de proGrAmmation
paralLele et non déteRministE".

I est inspiré de PASCAL [WIR 72] et CSP [HOA 78] dans ses parties :
séquentielle (nommée LPS) et parallele (nommée LPP),et dont la syntaxe
est précisée en annexe 1. Chacune de ces parties va é&tre formalisée
completement ; et pour chague formalisation, nous procédons en trois
temps :

i) nous donnons tout d'abord une description de la syntaxe et de la
sémantique informelle de la partie considérée,

ii) nous donnons ensuite les principales sortes, opérations et
équations du type spécifiant la partie considérée,

iii) finalement, nous étudions le type spécifié en vue de décrire sa
sémantique et par 12 méme celle de la partie qu'il spécifie.

Pour simplifier 1'exposé et supprimer de nombreux tests dans les
équations sémantiques, nous ne considererons que les programmes qui
répondent aux contraintes contextuelles; c'est-a-dire les programmes
syntaxiquement corrects.
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1. DESCRIPTION DE LPS

1.1. LPS Déterministe

LPS déterministe est apparenté a PASCAL en ce que tous les identifica-
teurs de variables entigres et booléennes doivent &tre déclarées.

Les instructions de LPS déterministe sont 1'affectation habituelle, la &

composition séquentielle, la conditionnelle, la répétition TANT QUE
et 1'appel procédural.

Nous donnons ici un simple apercu de ce qu'est un programme décrit par ?
LPS déterministe, dont Ta syntaxe formelle fait partie de celle présen- f'

tée en annexe 1 pour le langage en entier.(*)

PROGRAM Nbrepremier ;
VAR p, n, prem : integer;
BEGIN read(n) ;
IF n = 2 THEN prem := false
ELSE prem := (n-2 * (n/2)) <> 0;
pi=1j
WHILE (prem AND (p » p < n))
DO p:=p+2; prem:=(n-px{(n/p)<>0
0D
FI
IF prem THEN write (n, 'est premier')
ELSE write (n, 'n'est pas premier') FI
END.

(*) 1es instructions d'entrée/sortie sont ajoutées dans les exemples

uniquement dans le but illustratif : elles ne font pas partie du
langage.
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LPS déterministe permet de déciarer et manipuler des cbjets de types

prédéfinis :

. INTEGER permettant de représenter un sous ensemble des entiers au
sens mathématique du terme,

. BOOLEAN permettant de représenter des objets pouvant prendre deux
valeurs TRUE ou FALSE, avec 1'ordre FALSE < TRUE.

Ces objets sont, soit des constantes (représentées par des valeurs
du type), soit des variables.

Pour toute variable les opérations suivantes sont toujours définies :
- 1'affection d'unevaleur a 1'objet désigné,
- 1'accds & la valeur de 1'cbjet désigné,

- 1a comparaison des valeurs d'objets du méme type.

La désignation d'un objet se fait par une déclaration d'identifica-
teurs. Ainsi deux objets sont du méme type si leurs déclarations
mentionnent 1e méme type ou s'ils sont déclarés en une seule déclara-
tion.

Une expression décrit une valeur 3 partir des valeurs d'opérandes qui
peuvent étre variables ou des constantes. L'évaluation d'une expression
en la valeur associée doit tenir compte d'une part du parenthésage et
d'autre part de la priorité des opérateurs qui est donnée dans un ordre
décroissant :

6) +, -, NOT (unaire)
5) %, /

4) +, -

3) =, O, & D, &=, 0=
2) AND

1) OR
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A priorité égale d'opérateurs, 1'évaluation se fait de gauche a
droite. Les expressions manipulées dans LPS déterministe sont :

i) les expressions arithmétiques :

Ce sont les expressions dont ies opérandes sont du type entier. Les
opérateurs prédéfinis pour ces opérandes sont + (1a méme valeur si
unaire, 1'addition sinon), - {la valeur opposée si unaire, la sous-
traction sinon), « (la multiplication)et / (la division entiere).

Les opérations +, - et + provoquent 1'exception "overflow" si le
résuitat n'appartient pas & la dynamique implantée par e type
INTEGER. L‘'opération / provoque 1'exception "zéro-divide" si le
diviseur est nul.

ii) les expressions booléennes :

Ce sont les expressions dont les opérandes sont de type booléen ou
des expressions de comparaison. Le résultat est de type BOOLEAN.
Les opérateurs prédéfinis pour les opérandes booléens sont NOT
(négation logique), AND (et Togique) et OR (ou logique).

Les opérateurs de comparaison sont = (égalité), <> (inégalité),

> (supérieur strictement), >= {supérieur ou égal), < (inférieur

_ strictement) et <= (inférieur ou égal).

Outre les déclarations de variables et la composition séquentielle
(notée ;), LPS déterministe fournit les primitives d'actions
(instructions) suivantes :

i) 1'affectation, notée "variable := expression”, permettant d'
affecter 1a valeur d'une expression i une variable ; 1'expression
et 1a variable doivent étre du méme type,

i1) la composition conditionnelle, notée IF expression booléenne THEN
instructions ELSE instructions FI, spécifiant une expression boo-
léenne conditionnant 1'exécution de 1a phrase ; 1'expression
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booléenne est évaluée :

- si elle est vraie, les instructions suivantes du mot-clé THEN
sont exécutées,

sinon et si une partie ELSE est présente, alors les instructions
suivantes de ce mot-c1é sont exécutées, sinon la phrase est
ineffective.

ii1) Ta répétition TANTQUE, notée WHILE expression booléenne DO ins-
tructions 0D, permettant de spécifier une expression bocléenne
conditionnant Ta poursuite de 1'exécution itérée des instructions
comprises entre les mots-c1és DO et OD ; le test de 1'expression
booléenne est en début de boucle.

1.1.3. Sémantique_algébrique de LPS déterministe

Nous allons nous intéresser successivement & la description des struc-
tures de données, des evgressions, des phrases et de 1'intarpréte
abstrait de LPS déterminigteng ce qui nous permettra de spacifier
complétement le type ab:::;??\ﬁczha]isant. Pour atteindre ces objectifs,
nous utilisons partiellement des ?éQETEa;s‘dus 4 [GAU 80 et PAI 82].
S n
,

ﬁ.1.3.1. Les_structures_de données v T

EEibet it =S B e ~
Occupons-nous tout d'abord du type des booicans :

trois opérations sont possibles correspondant ayx opérations habi-
tuelles de 1a Togique (et, ou, non) ; nous les nécifions en supposant
les constructeurs constants (les valeurs de vérit') true et false.
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Type : BOOL(EAN) ;
Sorts : Bool ;
Opns : true, false : + Bool ;
<1 : Bool » Bool ;
A,V , xor, eq : Bool x Bool + Bool ;
Eans : b, bt, b2, b3 € Bool ;
xor (true, false) = true ;
xor (true, true) = false ;
xor (false, false) = false ;
xor (b1, b2) = xor (b2, bt) ;
A (true, b) =b ;
A (false, b) = false ;
b = xor (true, b) ;
eq (b1, b2) = xor (true, xor (b1, b2)) ;
v (b1, b2) = xor (b1, xor (b2, A (b1, b2})) ;
A(xor (b1, b2), b3) = xor { A(b1, b3}, A(b2, b3}) ;
A(b1, xor (b2, b3)) = xor ( A(b1, b2), A(b1, b3):
Fin ;

Maintenant, décrivons le type des entiers : cing opérations sont
possibles, correspondant aux opérations classiques de 1'arithmétique
(1'addition, la soustraction, la multiplication, la division entiere

et le calcul de 1'opposé) ; nous les spécifions comme suit :

Type : INT(EGER) ;
Sorts : Int / Bool :
Opns : zéro : - Int ;
succ, pred : Int » Int 3
le, ge, eq, gt, 1t, ne :
opp : Int » Int ;
add, sub, mul, div :
Egns : x,y e Int 3
pred (succ(x))
succ (pred(x))

Int x Int -+ Bool ;

Int x Int + Int ;

il L
®x X
ve we

N P
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le (zéro, zéro) = true ;

le (x,y) = true = le
le (succ(zéro), zéro)

le (x,y) = false = le (succ(x),y)

Te (x,y) = le (succ(x
le (x,y) = le (pred(x

ge (x,y) = le (y,x) ;

eq (X,y)

ne (x,y) = Teq (x,y)

(x, succ{y)) = true ;
= false ;

false ;

)s succly))
), pred(y)) ;

le (x,y) ale (y.x) 3

1t (x,y) = le (x,y) A ne (x,y) ;
gt (x,y) = ge (x,y)} Ane (x,y) ;

opp (zéro) = zéro ;
opp (succ(y)) = pred
opp (pred(y)) = succ
add (x, zéro) = x ;
add (x, succ(y))
add (x, pred(y))

[§

(opp(y)) ;3
(opply)) ;3

succ (add(x,y)) ;
pred (add(x,y)) ;

sub (x,y) = add (x, opp(y)) ;

mul {x, zéro) = zéro

s

mul {x, succ(y)) = add (mult{x,y), x) ;
mul (x, pred(y}) = sub (mult(x,y}, x) ;

eq (x, zéro) = false
div (x, succ (zéro))
eq (y, zéro) = false
eq (y, zéro) = false
eq (y, zéro) = false
eq {y, zéro) = false

= div (x,x) = succ (zéro) ;

=X

= div {2éro,y) = zéro ;

= div (opp(x), y) = opp (div(x,y)) 3
= div (x, opp(y)) = opp (div(x,y)) ;
= div {opp(x), opp(y}) = div(x,y) ;




i) Pour que cette spécification réalise la description informelle

if

i

)

)

~
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Vel =add (v(8], vIh])
V [[<nombre> <chiffre>] = add (V J<chiffre>],
mul (V [[<nombre>T), add (V 97,

v

v) Pour des raisons de 1isibilité on s'autorise a utiliser les opé-

donnée plus haut, i1 nous faut la compléter par la définition de
1'exception "zéro-divide". Nous ne le ferons pas : toutes les
spécifications que nous présentons peuvent &tre partielles (i.e.
certaines opérations ne seront pas décrites totalement).

rations des types en mode infixé, & les abréger mnémoniquement et

A partir de ce type, il est possible aussi de définir Te type des_Li a les surcharger tant que la compréhension reste sans ambiguité.

"entiers bornés" par un minimum et un maximum et donc de prendre
en charge 1'exception "overflow" pouvant &tre déclenchée par
1'addition, la soustraction ou la muitiplication.

vi) Dans la suite nous confondons, tant que la compréhension reste

" sans ambiguité, intvalue(x) et x de méme que boolvalue(b) et b,
etc ..

Pour compléter les spécifications ci-dessus, nous regroupons sous |

le type VALUE les objets manipulés par le langage. Nous le spéci- [

fions par : §

LN s ;
Les sortes de base étant introduites, nous allons spécifier successive-

. P . ;
ment les sortes des identificateuvs, des variables et des expressions.
e,

Pour cela, nous allons considérer ‘womme prédéfinies la sorte Text des

"textes des terminaux” et 1'opération d'égalité entre les textes :
egtxt : Text x Text = Bool.

Type : VALUE ;

Sorts : Value / Int, Bool ;

Opns : intvalue : Int » Value ;
boolvalue : Bool -~ Value ;

Fin ; = v 5 ) -
— Les spécifications suivantes concerner. la description de Ta sorte des

identificateurs, ol on distingue la sorts des identificateurs de varia-
" bles booléennes et entigres de celle des ‘dentificateurs des programmes.

Pour &tre tout a fait rigoureux, il serait peut &tre nécessaire &
ce niveau d'associer 3 la syntaxe des constantes une sémantique
faisant correspondre & chague texte de constante un terme du type [,

) Type : IDVAR ;
correspondant, cela pourrait étre réalisé de la maniére suivante !

Sorts : Idvar / Text, Bool ;
Opns  : id : Text x Text » Idvar ;
typid : Idvar - Text ;
desid : Idvar » Text ;
egid : Idvar x Idvar > Bool ;
Egns @ i,t € Text ; x,y € Idvar ;
typid (id(i,t)) =t ;
desid (id(i,t)) =1 ;
egid (x,y) = egtxt (desid(x), desid(y))
A egtxt (typid(x), typid(y)) ;

V : constantes booléennes + constantes entigres +
termes de Value

V [TRUE ] = true

V [FALSE ]| = false

v Io] =zéro

VI1] = succ (zéro)

ViIzD =add (v1], v

.
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Type : IDPROG ;
Sorts : Idprog / Text ;
Opns : prog : Text - Idprog ;

Type : IDENT ;

Sorts : Ident / Idvar, Idprog ;

Opns : idvarident: Idvar - Ident ;
idprogident : Idprog * Ident ;
pare : Idvar - Idprog ;

Fin

Nous pouvons maintenant présenter le type des variables en se donnant
les relations entre les identificateurs et les variables ainsi que
les relations entre les valeurs et les variables.

Type : VAR(IABLE) ;
Sorts : Var / ldvar, Idprog, Value, Bool ;
Opns
desvar : Idvar x Idprog » Var ;
valvar : Var +Value ;
egvar : Var x Var s+ Bool ;

Eqns
egvar (v1,v2) = egvar (v2,v1) ;
egvar (v1,v2) Aegvar (v2,v3) = true = egvar (vi,v3) = true; |
egvar (vi,v2) = true = eq (valvar{vl), valvar(v2)) = true

Fin ;

A ce niveau tous les éléments pour décrire Ta sorte des expressions
sont spécifiés ; nous 1a donnons par une définition d'un type union
des expressions booléennes et des expressions entiéres.

a4

Type : BEXP ;
Sorts : Bexp / Var, Bool ;

boolbexp : Bool + Bexp ;
varbexp : Var > Bexp ;
1 . Bexp - Bexp ;

an
A, V : Bexp x Bexp + Bexp

v
Wy AN

Type : IEXP ;
Sorts : Iexp / Var, Int, Bexp ;

. intiexp : Int -+ lexp
variexp : Var - Iexp ;
Egg, 3&2, mgl, Qix : Iexp x Iexp > Iexp ;
opp : lexp + Iexp ;3

lg, ge, ne, l&, g&, g : Iexp x lexp -+ Bexp ;

Type : EXP(RESSIONS) ;

Sorts : Exp / lexp, Bexp ;

Opns  : dexpexp : lexp + Exp ;
bexpexp : Bexp - Exp ;

Fin ;

La sémantique des expressions de LPS déterministe peut &tre alors
aisément définie par les équations suivantes, sous 1'hypothése du
renommage des opérations héritées des types composants (nous les
avions différenciées par une écriture soulignée pour les opérations
de Exp, et écriture en caractere normal pour les opérations de
Value) :

8: identificateur x (expressions + termes + facteurs + primaires +
variables + constantes) - termes de Exp
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Ep [<termebool> OR <termebool>] = V ((fp [<termebool>]], E‘,’p|I<termebool>ﬂ1 i
&, [<factbool> AND <factbool>] = A (é’p [<factbool>], gp[[<factboo1>]] )
g’p [<expsimple> = <expsimple>]] = &9 (5p [I<exps1‘mp1e>]], 8b[<exps1‘mp1e>]}]

gb [<expsimple> <= <expsimple>]]= e Q?p [<expsimple>]), 8pﬂ<expsimp1e2E b
8p [~ <terme>] = opp (8p [<terme>]))

gp [<terme> + <terme>] = add (ﬁp [<terme>]], ﬁb [<terme>T)

&, [<terme> - <terme>] = sub &fp [<terme>], gp [<terme>T)

&, [<facteur> » <facteur>]] = myl pr [Kfacteur>], ép [<facteur>]))
¢, [<facteur> / <facteur>] = diy (8p [Kfacteur>], Sh [<facteur>])
gp [NOT <primaire>]f = - (é; {<primaire>]))

€ [(<expression>)]) = 8} [<expression>]]

& [<constante>]] = Tg [<constante>]]

gp [[<variable>] = desvar (<variable>, P)

Type INST(RUCTION) 3

Sorts : Inst / Var, Exp ;

Opns : affect : Var x Exp » Inst ; % affectation %
cond : Bexp x Inst x Inst - Inst ; % conditiornelle %
jter : Bexp x Inst » Inst ; % itération tant cue %
nop : + Inst ; % instruction vide %

Egns : b € Bexp ; ml, m2 € Inst ;

cond (b, m1, m2) = cond (7] (b), m2, mi)
Fin

La spécification de 1'opération relative aux déclarations peut étre
décrite comme suit :

Type : DECL(ARATION) ;
Sorts : Decl / Idvar ;
Opns : declvar : Idvar x Idprog - Decl ;
Fin !

La spécification des modifications se décrit alors aisément par :

Type : MODIF(ICATION) ; |
Sorts : Modif / Inst, Decl ; |
Opns @ instmodif : Inst » Modif ;
decimodif : Decl - Modif ; !
seq : Modif x Modif - Modif ; !
Egns  : m, m1, m2, m3 € Modif ;
seq (seq(m1, m2), m3) = seq (m1, seq(m2,m3)) ;
seq (cond(b, mi, m2), m3) = cond (b, seq (m1, m3), seq (m2, m3)) 3
iter (b, m) = cond (b, seq (m, iter (b, m)), nop) :

" Nous allons décrire la signification des phrases de LPS déterministe er
définissant le type des "modifications" : la valeur sémantique de toute '
instruction ou déclaration (ou composition d'instructions ou compositww':
de déclarations) est un terme de ce type.

Voyons tout d’abord la spécification des opérations relatives aux
instructions :

Fin ;

| A ce niveau, on peut décrire aisément 1'association des phrases du
. Tlangage aux modifications :
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g programme + identificateur + instructions +

déclarations » termes de Modif /gt SEATE

Sorts : State / Ident, Value ;

Opns : init : - state ;
substid : State x Ident x Ident + State ;
substval : State x Value x Value -+ State

oMb+ identificateur x (déclarations + instructions)
-+ termes de Modif

é’: identificateur x (expressions + termes + facteurs

Fin
+ primaires + constantes + variables) - termes de Exp

Pour décrire les évaluations d'expressions et les interprétations

ifi i és a introduire :
S [[PROGRAM <identif> ; <déclarations> BEGIN <instructions END.] = EEimqEifisations, nous somies amencs

- d'une part une opération eval : Exp x State ~ Value reliant
seq (‘%ddentif) [<déciarations>]],

sortes d'expressions et sortes valeurs ; les axiomes donnés
bcidentify [<instructions>])

pour cette opération sont les suivants :

' Opns : eval : Exp x State + Value ;

. Egns @ o € State ; i, j€ Exp ;

C eval (w(i), a) = opp (eval(i, o)) ;

eval (add(i,3), o) = add {eval(i, o), eval(j, o)) ;
eval (m(i,j),c)= sub (eval(i, o), eval(j, o)) 3
eval (m]\(’i,j),o)= mul (eval(i, o), evalli, o)) ;
eval (div(i,i), o) = div (eval(i, o), eval(j, o)) ;
eval (,\7\‘1', ag) = “1(eval(i, ¢)) 3

eval (A (i,3), o) = eval (i,0) A eval(j, o) ;
eval (,‘\;“ (i,3), ) = eval (i,0) veval(j,o);
eval (%(i,j),c) = eq (eval(i, o), eval(j, o)) ;
eval (ne(i,j), o) = ne (eval(i,o), eval(j,o)) ;
eval (1t(i,3),0) = 1t (eval(i, o), eval(j, o)) ;
eval (le(i,i),0) = Te (eval(i, o), “eval(j, o)) ;
eval (gt(i,3), o) = gt (eval(i, o), eval(j,o)) ;
eval (,qg(i,j),a) (eval(i, o), eval(j, o)}
Fin 3

JQp[I<dec'larat> ; <déclarations>] =
seq (.,Q,p [<décTarat>], cxép [Kdéclarations>])

c/tbpﬁddentif) : <typed]] = declvar (varid(<identif>, <type>),p)

c;gp INoPTl = nop
d(,p [<instruct> ; <instructions>] = seq M’p [<instruct>]] ,pr[[(instructi‘
J(,p [[<variable> := <expression>]|= affect (Sp[[<var1'ab'(e>]], é’pl[<express' ]
”“’p [[IF <expression> THEN <instructions1> ELSE <instructions2> FI] = |

cond (Sp [<expression>]], u(,p[[(instructionsb]], ;/(;plkinstructionsb]p
ul(,p [[WHILE <expression> DO <instructions> OD] =

iter (é’p [[<expression>]], c/(pp [<instructions]))

1
[T=)
3

A ce niveau de description, la caractérisation des phrases de LPS déte
niste n'est pas totalement faite. Pour 1'exprimer, nous avons besoin d'i
troduire les états (d'un certain interprete abstrait) dans lequel nous |
pouvons évaluer les expressions et interpréter les phrases. Nous généro
la sorte State des états de cet interprete par :

- d'autre part, une opération apply : Modif x State - State
reliant modifications et états
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Opns : apply : Modif x State - State ;
Eqns : ¢ € State ; v e Var ; vid € Idvar ; p e Idprog ;
e €Exp ; b € Bexp ; mi, m2 € Modif ;

apply(decivar(vid,p),o) = substid(s, pare(vid), p) ;
apply(affect(v,e}, o) = substval(o, valvar(v),eval(e, o)) ;
apply(nop, o) = o3
apply(seq(m1, m2), o) = apply(m2, apply(mi, o)) ;
apply{cond(b, m, m2), o) =

si eval (b, o)

alors apply (m1, o)

sinon apply (m2, o)

Fsi g

Fin ;

Nous allons étudier les propriétés du type formalisant LPS déterministe.fﬁﬁ

notamment celles relatives & la correction, la complétude suffisante
et la consistance,

‘Pour démontrer la consistance du type, 1'ensemble de ses équations doit
&tre tel qu'il n'y ait pas d'axiomes contradictoires. Autrement dit, on
ne peut démontrer dans ce type une égalité entre termes primitifs qui

n'est pas vérifide dans 1'algébre de base. La preuve de la consistance

peut se caractériser syntaxiquement en orientant les équations de gauche Ei

a droite et en vérifiant que le systéme de régle de réécriture ainsi
obtenu posséde la propriété de confluence : si on applique successive-
ment une suite de régles de réécriture pour réduire une formule Jusqu'a
obtenir un terme jrréductible, 1'ordre d'application des regles de
réécriture n'a aucune importance. Un outil s'articulant autour de
1'algorithme de Knuth-Bendix peut, sous 1'hypothése de 1a terminaison
finie, préciser si un ensemble d'équations posséde cette propriété.
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Nous supposerons que la présentation du type formalisant LPS détermi-
niste est consistante, puisqu'apparamment chaque équation caractérise
des objets différents, et qu'elle admet au moins un modéle.

Pour que le type soit suffisamment complet, 1'ensemble de ses équations
doit &tre tel qu'il ne manque pas d'axiomes. Autrement dit, on peut
ramener par démonstration tout terme de base (i.e. de profil une sorte
primitive) & un terme primitif. Ce qui s'exprime en termes de modéle :
tous Tes modeles de la spécification sont isomorphes. Or vue la par-
tialité de la définition de 1'opération "eval”, le type de LPS détermi-
niste ne peut qu'étre non suffisamment complet *

i1 n'existe pas de valeur v de la sorte Value tel que par exemple :

eval (x, apply (seq (affect (x,'1'),
iter (gt (x, '0*, affect (x, succ(x)))))),o) = v

Remarquons toutefois que si nous oublions dans le type les descriptions
relatives a 1'opération d'interprétation "apply", pour tout terme e de
Exp sans eval il existe un terme v de Value, ne contenant pas d'eval,
tel que eval (e, o) = v en supposant complate la définition du cons-
tructeur "init". Ainsi le type formalisant LPS déterministe n'est que
partiellement complet : pour tout terme t défini de sorte primitive

il existe un terme primitif p tel que par le biais des équations du
type on puisse démontrer p = t,

Le type formalisant LPS déterministe posséde entre autres les pro-
. (%) _ .
priétés suivantes :

i) Les mod&les de ce type sont celles de ses algébres qui vérifient
les équations, parmi elles, nous avons les trois modgles suivants,
ol les images des termes formels dans les modeles sont confondues
avec les termes eux-mémes, et subst : State x Var x Value - State
1'opération de substitution généralisée sur les états.

(*) Ici le probleme de la non complétude suffisante est fortement
1ié a celui de la terminaison (cf. propriété v) relative a la
caractérisation des états.

(**) Pour une étude approfondie des propriétés des types formalisant les
langages de_programmation, se conférer par exemple & [PAI 82],
[BRO 80 a-b].




i)

iii)

174
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mt : substitution sans effacement en respectant 1a chronologie

subst (subst (o,v,x),w,y) # subst (subst (o,w,y),v,x)
subst (subst {(o,v,x), v, z) # subst (o,v,z)

substitution avec effacement
subst (subst (subst (o,v,x),w,y),v,z) =
subst (subst (o,v,z),W,Y)

m3 : substitution sans effacement sans respect de la chronologie

subst (subst (subst (o,v,x) ,W,¥),v,z} =
subst (subst (subst (o,v,z),W,y),V,X)

Sous ces hypothéses, 1'égalité entre objets de STATE n'est pas
observable. En effet, 1'indépendance de la chronologie et la
possibilité d'effacer n'est pas prouvable :

Vv,wevar; Vx, y evalue ;

1'égalité des termes subst (subst (init,v,x),w,y) et
subst (subst (init,w,y),v,x) est non prouvable ainsi que celle
entre Tes termes subst (subst (init,v,x),v,y) et subst (init,v,y).

Par contre, on peut la prouver, en se basant sur 1'opération
d'observation "eval". En effet, par induction structurelle,
ona:

¥x, yevalue ;¥v, wevar ; Ve cbxp ;

eval (e,subst (subst (init,v,x),w,y)) =

eval (e,subst (subst (init,w,y),v,x))
eval (e,subst (subst (init,v,x),v,y}) =

eval (e,subst (init,v,y))

Parmi les modeles décrits en 1)

. ml représente le modéle initial du type : i] est déterminé par
1'équation de STATE : ml & ol = 02 ssi STATE = o1 = g2
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. m2 représente un modele terminal du type normal TN (sans
1'opération "apply") : i1 est déterminé par 1'opération
visible :

m2 &= ot = o2 ssi(Vol, 02 € State, Ve € Exp, Y v € Value
TN ~eval (e,01) = v ssi TN ~ eval (e, oZ) = v)

vi) Le type formalisant LPS déterministe posséde un moddle "faible-

ment" terminal, ol deux états sont égaux si on peut cémontrer
qu'ils sont visiblement équivalents. Ce modéle se construit en
étendant la définition de 1'opération “"apply" par :
o' si apply(m,o) =o' € State

appliquer (m,o)} = prouvable par les équations
indéfini sinon
et en interprétant 1'équation relative a la composition
séquentielle comme suit :

Yo,01 e State ; ¥ mt, m2 € Modif
apply(mi,o) = o1 = apply (seq (m1,m2),0) = apply (m2,o1)

v} Trois catégories de termes de la sorte State peuvent se présenter

dans le type :

- ceux qui admettent une forme normale, correspondant & des pro-
grammes LPS déterministes qui se terminent,

- ceux qui conduisent & un calcul infini

. provoguant une infinité de changement d'états et se produisant

grdce par exemple & la modification :
seq (affect (x, succ (zéro)),
iter (gt (x, zéro), affect (x, succ(x))))

. ne provoquant pas une infinité de changement d'états et se
produisant grace par exemple & la modification :
iter (true, nop)
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En conclusion, les modeles du type formalisant LPS déterministe sont
ceux de ses algebres qui vérifient les équations. Ce sont des modeles
du type sous-jacent qui sont les algebres du type basé. De plus,

comme le type est non suffisamment compiet, la restriction aux termes
de base de la congruence associée 3 un modéle doit étre strictement
plus forte que celle de la congruence syntaxique : elle est obtenue

en regroupant toute classe de congruence syntaxique sans termes primi-
tifs avec une classe contenant un terme primitif et pour chacun de

ces regroupements possibles on obtient une équivalence sous les termes
de base. Cette équivalence est alors la restriction d'une congruence
sur 1'algebre des termes si et seulement si elle est une congruence
pour les observations de base [PAI 80].

1.2. LPS non déterministe

Le but ici est d'étudier le non déterminisme dans les programmes
séquentiels. Dans la littérature (réduite) sur le sujet, 1'introduc-
tion du non déterminisme qu’il soit envisagé d'un point de vue théori-
_que ou concu comme aide au développement des programmes, en particulier
pour ceux qui énumérent 1'ensemble des solution d'un probléme, par
exemple en intelligence artificielle [DIJ 75, FLO 67, MAN 70, eeels
se présente comme la possibilité fournie au programmeur de ne pas
imposer 1a continuation de certains calculs partiels en indiquant un
ensemble des continuations possibles. Ces choix sont syntaxiquement
indiqués par une structure de contrdle particuliére. Le caractre non
déterministe de telles structures de contréle ne signifie pas le
déroulement "au hasard" de 1'histoire (calcul) d'un processus.
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Le caratére non déterministe du langage est donné par ure opération
binaire de choix, décrite par la régle syntaxique suivante :

<instructions> ::= ALTOR <instruct)> [J <instructions> ROTLA

La description syntaxique de LPS non déterministe fait partie de
celle donnée en annexe 1. Pour concrétiser cette notion nous donnons
ci-dessous un exemple de programme non déterministe :

PROGRAM estceraisonnabie ;
VAR X,Y,a,b,u,v : integer ;

{Remarques :

1- Les opérations d'entrée/sortie ne font pas partie du langage.
Elles sont utilisées dans le but de 1'"expression totale" du
programme

2- Le programme fournit un résultat qui est soit le pgcd soit le
ppem des nombres en données.

}

BEGIN
READ (X,Y)
IF (X<= 0 OR Y <= 0)
THEN WRITE ('invariant global : X > O et Y > 0') ;
ELSE
a=X3bi=Y uisYvi=X;
WHILE a <> b DO

IFa<b THEN b :=b-a ;u:i=u+v;
ELSE a :=a-b ; vi=v+u;
Fl &
o ;
ALTOR
WRITE ('pgcd(',X,',',Y,") =", (a+b)/2)
[m]
WRITE ('ppem(‘,X,',',Y,"') = ', (u+v)/2)
ROTLA

EL §
END.




55

Pour ne pas nous encombrer de trop de détails inutiles - déja
discutés lors de la formalisation de LPS déterministe ~ nous nous
intéressons ici seulement a 1'étude du concept du non déterminisme
tel que nous T'avons introduit au paragraphe précédent.

L'opération de choix, notée O, est supposée ici &tre binaire,
comme dans toutes les études théoriques sur le sujet [ARN 78,

DEB 76, HEN 76, PLO 76, BRO 81, ...], ce qui n'est pas une restric-
tion puisque cette opération est a la fois commutative et associa-
tive et dont 1a signification intuitive est la sélection indiffé-
remment entre deux instructions ayant le méme rdle.

Ce type de choix permet la construction des commandes gardées de
[p1a 75]. Rappelons que pour une commande gardée, si une garde

est vraie, alors le groupe d'instructions correspondant est exécuté ;
et au cas ol aucune condition n'est vraie, on avorte. Le caractire
non déterministe d'une telle commande réside dans le choix de la
garde vraie dans le cas ol plusieurs gardes sont vraies.

Selon telles hypothéses ou telles autres, différentes formalisations
sémantiques du concept de non déterminisme peuvent &tre définies,
analysées et comparées [BRO 81].

Pour notre part,

i) nous avons délaissé Ta notion de non déterminisme qui exige un
choix avant 1'exécution d'une alternative ; choix ne pouvant se
décrire que par une certaine stratégie concue & 1'avance telle
que par exemple le mélange équitable moyennant des oracles dé-
crits dans [BOU 81]. Ce type de non déterminisme convient agréa-

blement aux stratégies de gestion dans les systzmes d'exploitation, I
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ii) nous avons délaissé également la notion du non déterminisme
exigeant un choix aprés 1'exécution des alternatives parmi
1'ensemble des valeurs possibles, et qui convient bien a cer-
tains problémes de recherche (algorithmes de “backtracking").

ii1) nous avons choisi de décrire le non déterminisme, puisqu'il
s'agit de calculer des ensembles ou plus généralement des
relations, par 1'union des valeurs sémantiques des alternatives.
Nous présentons ci-dessous une formalisation basée 3 la fois
sur les états et les modifications.

»

Pour mener & bien les descriptions formelles de LPS non déterministe
nous oublierons tout ce qui est relatif aux déclarations de varia-

bles et nous utiliserons la majorité des spécifications algébri-
ques du paragraphe précédent. En particulier nous supposerons défi-

nies et de base Tes types VALUE et EXP, dont les sortes d'intéréts sont :

Value : sorte des valeurs dont Int et Bool,
Exp : sorte des expressions dont Bexp et Iexp.

L'idée intuitive de la formalisation qui suit est d'associer & un
programme un ensemble de modifications qui, appliqué & un ensemble
d'états, fournit un ensemble d'états.

Partant de 1'hypothese de la définition des sortes de base : Value
et Exp, nous allons décrire les sortes de modification et d'état
ainsi que Tes opérations d'évaluation et d'interprétation.

Parmi  les modifications, nous distinguons celles relatives
aux phrases élémentaires, et celles correspondant aux phrases compo-

sées. Nous les spécifions successivement par :
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: MODELEM ;

: Modelem / Var, Exp, Bexp ;

: nop : > Modelem ;
Bexpmodelem : Bexp - Modelem ;
affect : Var x Exp + Modelem ;

w
foi’ls}%
» |t D

n

Type : MODCOMP ;
Sorts : Modcomp / Modelem, Bexp ;
Opns : Modelemmodcomp : Modelem + Modcomp ;
semi : Modcomp x Modcomp -+ Modcomp ;
choix : Modcomp x Modcomp -+ Modcomp ;
cond : Bexp x Modcomp x Modcomp - Modcomp ;
iter : Bexp x Modcomp - Modcomp ;
Egns : m, ml, m2, m3 € Modcomp ;
iter (b,m) = cond (b, semi (m, iter(b,m)), nop) ;
cond (b, mlym2) = choix (semi(b,m1),semi(;k(b),mz)) ;(*)
semi (m1, semi (m2,m3)) = semi (semi (m1, m2), m3) ;
choix (m1, m2) = choix (m2, mt) ;
choix {m1, choix (m2, m3)) = choix (choix (m1, m2), m3) ;

semi (m1, choix (m2, m3)) = choix (semi (m1, m2), semi (m1,m3)) ;
semi (choix (m1, m2), m3) = choix (semi (m1, m3), semi (m2, m3)) ;

Fin

La description sémantique de LPS non déterministe se définit a ce
niveau comme une extension de celle donnée a LPS déterministe par :
Jp [Kinstruct> g <instructions>]]
choix @Wp [<instruct> , dbp <instructions>])

(*) Pour une 1isibilite des équations, nous oublions, 1ntent1onne11emem
de manipuier des termes avec Bexpmodelem et Mode Temmodcomp.
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Nous avons besoin maintenant de décrire ce qu'est un état pour pouvoir
donner une spécification aux constructions de LPS non déterministe.
Nous 1'entreprenons en considérant qu'un état est formé d'un ensemble
d'espaces mémoire relatifs aux calculs des alternatives. Un espace
mémoire est spécifié par :

Type : MEMORY ;

Sorts : Memory / Var, Value, Bool ;

Opns : build : -+ Memory ;
dead : > Memory ;
subst : Memory x Var x Value » Memory ;
egmem : Memory x Memory - Bool ;

Eqns
egmem (m, m) = true ;
egmem (m1, m2) = egmem (m2, m1) ;
egmem (m1, m2) A egmen (m2, m3) = true
= egmem (m1,m3) = true
Fin 3

Un état peut dans ce cas étre spécifié par

Type : STATE ;
Sorts : State / Memory, Bool ;
Opns : init : - State ;
make : Memory - State ; ‘
union : State x State > State\;
has : Memory x State -+ Bool ;
egstate : State x State + Bool ;
Egns ¢ o, ot, 02 € State ; u e Memory ;
union (o, init) = o ;
union (o1, 02) = union (a2, ot) ; k
union (o1, union(e2, 03)) = union {unioni.t, o2}, 3)
union (o, o) = ¢ ;

H
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has (u, init) = false ;
has {(u, make(y)) = true ;
has (u, union(e1, 02)) = has (4, 1) v has (u, o2) ;
has (u,0) v egmem (u, dead) = true
=> union (o, make(u)) = o 3
egstate (o, o) = true ;
egstate (o1, o2) = egstate (02, o1) ;
egstate (o1, o2) A egstate (o2, o3) = true

= egstate (o1, ¢3) = true ;
Fin ;

Finalement, nous pouvons décrire 1'évaluation des expressions et
1'interprétation des phrases en se donnant :

Opns : eval : Exp x Memory - Value ;
Egns :
% celles déja données lors de Ja description de LPS
déterministe (voir § 1.1.3.4.) %
Fin 3

Opns : do : Medelem x Memory - Memory ;
EﬁzbeBup;veMmr;ee&p;ue%mw,memmkm;
do (nop, u) = u ;
egmen (u, dead) = true = do (m, p) =
egmem (4, dead) = false =
do (affect(v,e), p) = subst (u,v,evalle, u));
egmen (U, dead) = false =
do (b,u) = si eval(b,u)
alors u
sinon dead
fsi

s

% Ce dernier axiome parait un peu surprenant : une expression
booléenne est une modification. Ceci est un choix pour faci-

Titer la description du non déterminisme
%

Fin ;
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L'interprétation des phrases composées se décrit intuitivement par
T'ensemble des interprétations des phrases élémentaires ccmposantes ;
nous la spécifions par :

Opns = apply : Modcomp x State - State
Eqns ¢ € State ;m, mi, m2 € Modcomp ; b € Bexp ;
egstate (o, make(dead)) = true => apply (myo) =03
egstate (o, make(dead)) = false =
[ apply (b, o) = run (b, o) ;
apply (nop, o) = run (nop, o} ;
apply (affect (v,e),0) = run (affect(v,e),c) 3
apply (semi (m1,M2),0) = apply (m2, apply(mi,o)) 3
apply (choix (m1,m2),0) = union (apply(ml, o},
apply (m2, 0)) 3

1

Fin ;
avec comme spécification de 1'opération "run® :

Opns : run : Modelem x State -State
Egns : o € State ; ue Memory ; m € Modelem ;

run (m, make{u)) = make (do {m, u))

run (m, union (g1, 02)) = union (run (m, o1), run (m, o2))
Fin 3

Remarque :

La spécification de 1'cpération "apply" peut &tre raccourcie en se
donnant, lors de la description de la sorte Modcomp, 1'écuation
semi (m, nop} = m. Tout terme de Ta sorte Modcomp peut alers se ramener
3 1a forme canonique :

choix (semi (m1, m2), m3)

ol m1 est un terme de la sorte Modelem. La démonstration de cette forme
canonique se fait par induction structurelle sur les termes de Modcomp.
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1.2.4. Etude_de_la formalisationde LPS_non_déterministe

Nous allons donner ci-dessous les propriétés de cette formalisation
sous 1'hypothése de la consistance de 1a spécification de son type :

i) Pour les méme raisons explicitées lors de 1'étude de LPS déter-
ministe, la présentation du type associé a LPS non déterministe
est faiblement suffisamment compléte.

i1) Le type présenté posséde un modzle initial I déterminé par les
égalités de base sur Tes mémoires et les états :

Vul, u2 € Memory, Vo1, o2 € State
I = pt = p2 ssi Memory +~ ui = u2
et I B ol = 02 ssi State F o1 = ¢2

ii1) i1 semble @tre difficile d'exhiber un modele terminal T non
trivial pour le type présenté si on n'étend pas 1'opération
d'observation ‘eval’ sur les états.

Exemple_de sémantique_de_programmes non déterministes

Soit pour exemple le programme jouet suivant :

PROGRAM iteroupas ;
VAR p : boolean ; x : integer ;
BEGIN p := true ; x := 1 ;
WHILE p DO p := false O x := x + 10D ;
END.

A ce programme peut &tre associé 1'arbre syntaxique suivant :
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p= semi

—_ |

semi

sen A B ‘

semi iter

dec]va\r/ \declvar / \ /\

o e N PSR TR

\ varid iteroupas true  x  succ(0) edhct  affect

oiten /N INN

x integer false x succ(x)

L'interprétation de p est la suivante :

apply (p, build) = apply (iter (p, w1), o)
ol ol = subst {subst (subst (subst (build, pere(p), itercupas),
pere (x), iteroupas
p, true),
x, succ(zéro))

wl = choix (affect (p, false), affect (x, add(x, succ (zéro)))

soit ml = iter (p, wl)
cond (p, semi (w1, m1), nop)
= choix (semi (p, semi (w1, m1)), semi (71 (p), nop})

alors apply (p, build) = union (apply (semi (w1, m1), run(p, o)),

apply (semi {1 (p),nop), o1)

= union (apply (semi {wi,ml), o1).
apply (nop, apply ([ 1(p), o1)))

= union (apply {semi (wi, ml), o1). make (dead))

= apply (semi (wi,m1), o)

= apply (m1, apply (wi, o1))

= apply (m1, 02)
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ol o2 = union (apply (affect (p, false), o1},
apply (affect (x, add (x, succ (zéro)))))

= union (subst (o 1, p, false),
subst (o 1,x, succ(x)))

= union {021, ¢22)

921 = subst (subst (subst (subst (build, pare (p), iteroupas),
pere (x), iteroupas),
p, false),
X, succ (zéro))
022 =

subst (subst (subst (subst (build, pere(p), iteroupas),
pere(x), iteroupas),
p, true,
X, succ (succ (zéro)))

Ainsi, par interprétation on arrive a la forme de récursion calculant
x €{1,2,3, ...},
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2. DESCRIPTION DE LPP
2.1. Introduction

Le terme "parallélisme” a une signification trés générale et peut
recouvrir bien des aspects de 1'informatique : les systeémes d'exploi-
tation, les bases de données réparties, la simulation, les réseaux
téléinformatique, la conduite de procédés industriels... Dans chacun
de ces aspects, c'est 1'agencement des principaux composants et leurs
relations qui est la premidre préoccupation.

Le parallélisme, qui, & notre avis, regroupe les notions de coopé-
ration, de concurrence, de communication, de synchronisation, de
contrdle distribué, et de contrdle en temps réel est un des principes
de base de 1'organisation d'un systéme informatique pour améliorer

sa qualité et optimiser ses performances.

La décomposition d'un systéme en sous-systémes évoluant en parallele
et interagissant par transformation d'objets communs, peut alors
paraitre, non seulement comme une commodité, mais aussi comme une
étape nécessaire & la démarche de la conception. L'interaction entre
les différents sous-systémes traduit alors leur coordination pour
réaliser le comportement global du systéme dont ils font partie.
Deux aspects fondamentaux sont alors & prendre en compte : la
concurrence (pour 1‘acquisition des ressources nécessaires a leurs
exécutions) et la coopération (1'utilisation par une action du
résultat d'une autre).

Un systeéme paralléle étant congu comme un ensemble de sous-systemes
évoluant simultanément, i1 n'est pas réaliste, pour des raisons
technologiques, logiques et méthodologiques de faire de guelques
quelcongues hypothéses sur 1'existence de relations entre les durées
des actions dans chacun de ces sous-systemes.
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Ceci améne & considérer 1'asynchronisation et le non déterminisme
comme caractéristiques fondamentales des systemes paralizles. Pour-
tant, nous verrons plus loin, que, pour des raisons de formalisation,
nous sommes conduits a introduire 1'aspect temporel relatif & ces sys-
temes paralleles et a décrire un cadre de manipulation de différentes
notions temporelles : dates de début et de fin de 1'exécution d‘une
action, durée d'une action ...

L'évolution des domaines d'application, les progrés technologiques du
matériel informatique ainsi que Tes développements "linguistiques",
méthodologiques et théoriques, ol intervient le parallélisme, font
qu'une étude compléte sur la matigre devient assez Tongue et péril-
leuse & présenter [OUE 82 a, VER 80, ...].

Notre effort dans ce domaine s'est concentré dans les deux directions
suivantes :

1) étude et proposition de mécanismes et de méthodes pour la spéci-
fication et la programmation du parallélisme [OUE 82, b,c]

i) sémantique et propriétés formelles des langages de programmation
parallele [FIN 83].

. L'intérét porté a ces theémes vient du fait qu'il apparait difficile
de décrire formellement le parallélisme et de vérifier ses propriétés
invariantes et temporelles telles que le non interblocage, la non
famine, la correction partielle et totale, la vivacité, 1'atteignabi-
Tité, 1'exclusion mutuelie, ...

En fait, les difficultés surgissent des le moment ot 1'on veut décrire
(formellement) la composition parallale de plusieurs actions (soumises
& des conditions de synchronisation qui imposent des conditions sur
1'ordre dans lequel elles peuvent étre réalisées). Ce qui n'est évi-
demment pas le cas de Ta composition séquentielle, puisque en termes
mathématiques, elle s'exprime & 1'aide de la composition habituelle
des fonctions [APT 81] :
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Pour £ : X » ©(Y,) et g:Y>F(Z)) ot XY,/

sont des ensembles non vides, et T (Y) et 53 @)

sont les ensembles des parties des ensembles Yl_et Zl

W, =YU{l} et Z;=Z U {L})

on définit f3;0=9"0 f ol q" :S?(YJ_) -+ 4?(Z.L) est ‘une
fonction monotone dont la définition dépend étroitenent de la
définition de la fonction g et des domaines & (Yl) et

Sz ).

Pour décrire Ta composition paraliele de piusieurs actions, Tes solu-
tions adoptées par plusieurs auteurs suggérent de présenter le paral-
1élisme par le non déterminisme dans le choix de T'action suivante.
Ce type de description amene en général & :

i) calculer le non déterminisme indifféremment par "interprétation
et choix" ou "choix et interprétation". Et toute la problématique
réside dans la définition du choix qui doit &tre équitable de
maniére a ne pas privilégier indéfiniment une action au détriment
des autres. Ceci mene alors,d fourni: des opérateurs de mélange
équitable [BOU 81].

ii) fournir une technique de preuve consistait & obtenir un programme

non déterministe dont le comportement esi, sous certaines hypothé-
ses, "équivalent” au comportement du systine paralléle considéré.
Ainsi les propriétés de ce systéme se reflitent dans le programme
non déterministe et peuvent &tre étudiées iviirectement & 1'aide
de celui-ci. Par exemple, pour prouver qu'un :sstéme paraliéle a
un blocage total, i1 suffit de montrer que son ‘quivalent séquen-
tiel peut se terminer dans une situation ne corriipondant pas &

la terminaison dans aucun composant [GUE 81].

Cette démarche ainsi que d'autres [LEV 81, APT 80, ...] ‘ont assez
avantageuses car les techniques de preuve de programmes s* ientiels
sont assez classiques et leurs résultats fort bien établis , néanmoins,
elles ne s'attaquent pas directement aux problémes du paralls’ “sme,
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C'est dans cet esprit que d'autres solutions ont vu le jour, suggé-
rant de décrire et d'étudier la composition parallele par des méthodes
algébriques [MIL 80, DAR 80, BOU 83, ... ].

Un processus p y est congcu abstraitement comme un objet qui accomplit
certaines actions instantanées a et ce faisant, se reconfigure en un
autre processus p', relation décrite par p 3 p'. Les transitions
initiales possibles d'un processus (ou plus exactement un agent) sont
décrites par induction structurelle et 1a composition paralléle de
deux agents peut se traduire par :

et r
et r

(p/ q) $r ssi(i) dp' :pSp (p' #/ q) ou bien
(i) 3q' 1 q S q' (p #q') ou bien
(iii) 3a,b;3p'aQ' :p-arp', qEq'
c=ab et r=(p"/q)

it

ol a.b est le produit de la co-occurence ¥

temporelle des actions a et b.

C'est-a-dire que les premidre actions de p / q sont celles de p ou q
ou une action résultant de 1'activité simuitanée de p et q.

Cette démarche, ainsi que celles qui traitement les systeémes paralleéles
par le langage de comportement [ARN 81, ...] , présentent 1'avantage
de fournir un certain calcul qui permet de traiter commodément la com-
position parallele et les problemes qui lui sont reliés.

D'autres auteurs [LAM 83, PNU 79, MER 83, ...] se sont intéressés au

probléme en raisonnant sur les relations cause/effet et temporelle lors
d'une composition paralléle de plusieurs actions. Ces travaux ont donné
naissance & des systemes de logique temporelle oh les notions relatives
au temps sont explicites et permettent de mener certains raisonnements i
propos des programmes paralléles et leur correction (particuligrement

en vérifiant les propriétés de propreté, safety en anglais, et de viva-
cité, liveness en anglais). Dans ce type de logique, les raisonnements
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sont décrits par des assertions construites a partir de prédicats

sur les états, des prédicats sur les actions, des opérateurs usuels

de 1a logique et un ou plusieurs opérateurs temporels issus de la
logique modale. Ce type de logique permet d'affirmer des choses du
genre : si 1'état présent possede telles propriétés et si on lui
applique telles actions possédant telles propriétés, on atteindra
alors (fatalement un jour) un état possédant telles autres propriétés.

Ce type de démarche présente 1'avantage de fournir un cadre mathémati-
que é1égant (issu de 1a logique) pour décrire le parallélisme mais
surtout de raisonner a propos des propriétés des programmss.

En survolant ce probleme de composition paralléle, on s'apercoit donc
qu'il est possible de 1'étudier de trois manieres différentes :

i) en appliquant certainesextensions aux techniques issues des étu-
des sur la composition séquentielle,

i) en décrivant 1'ensemble des résultats possibles d'ure composition
parallgle dans un certain cadre comportemental formellement défini,

1i1) endécrivant les aspcets temporels d'une composition paraligle.
Cl'est & ce niveau que 1'on peut distinguer différents modes de des-
cription (de ses aspects) selon notre compréhension de ce que 1'on
appelle communément "1'état suivant" (*) :

- 1'"application simultanée" des actions ol seules “es dates mini-
males de la réalisation des actions est intéressante. Cette
méthode, qui va faire 1'objet de 1'étude menée au § 2.4 se pro-
pose de construire 1'état suivant a partir de 1'état courant et
des actions a lui imposer simultanément, ce qui permet d'affirmer
par exemple que 1'agent ayant atteint son action de communication
se voit obligé, dans le cas d'une communication par rendez-vous,

{(*) Lamport dit a ce propos : “When one talks about the next state,
one really means the next state in which a significant change
occurs - where significant means visible at the level of detail
of the specification".
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d'attendre son interlocuteur jusqu'au moment ol i1 sera, bien boucler infiniment. Par contre dans un programme paralléle il

i ' i T & ] . ' 1
Tui aussi, prét a communiquer. existe plus qu'un chemin d'exécution ; chacun d'eux pouvant faire

1'une des options ci-dessus citées, Que signifie alors la notion de
- 1'"application synchronisée" des actions olt seules les dates

les plus intéressantes sont celles qui correspondent a un
événement de synchronisation des activations futures du systeme. ‘|
Cette méthode décrit les relations fonctionnelles et temporelles [
entre les événements cruciaux du systeme.

terminaison correcte ? Devra-t-on exiger qu'au moins un chemin d’exé-
cution termine ? Ou bien que tous les chemins termineni avec une
exécution correcte ?

C'est dans ce but que 1a logique temporelle a été suggérée comme le
"moyen® approprié et efficace 3 la formalisation des programmes paral-
leles et 1'étude de leurs comportements ; un module paralléle étant

La méthode préconisée, dans ce chapitre, pour décrire la composition spécifié en terme de son comportement et non pas en terme des valeurs

paraliele de plusieurs actions est celle qui consiste & la retracer '
telle qu'elle est observable en termes de traces temporelles des actions s
de plus courte durée. Ce type de "spécification temporelle" nous aménerLTtF
dans le cadre de la formalisation des concepts de LPP & introduire les
notions de dates et de durées (date courante, date d'arrivée d'une infor |

mation, date de début du traitement d'une action, date de fin de traite- f
ment d'une action, ...) et les axiomatiser par un ensemble de spécifica- |
tions formelles. |

qu'il retourne.

La méthode de spécification que nous allons décrire supporte dans un
sens une certaine logique temporelle - nous la désignons par le terme
"spécification temporelle" - et permet de spécifier un programme
paralleéle entier en considérant a la fois les changements d'états du
programme et les actions qui causent ce changement.

Supposons que 1'on est en présence d'un programme paraliéle composé

de n agents disjoints deux a deux (i.e. ne se partagent aucune mémoire)
coopérant par des échanges d'informations (par le biais d'actions de
communications spécifiques) ; et observons 3 différents instants (les
.changements de) 1'état global de ce programme.

A la date to du Tancement du programme, 1'état global constitué des
états relatifs aux agents composants est Tibre de toute modification ;
nous dirons qu'il est parfait. Aune date ultérieur t (précédant celle
associée & la terminaison du programme), des séquences d‘actions ont
déja été exécutées par les agents et il se peut que 1'détat global soit

2.2. Spécifications temporelles

Plusieurs méthodes de spécifications formelles ont été proposées pour
Ta programmation séquentielle et ont prouvé Teur utilité et applicabi-
1ité. Un module séquentiel est en général spécifié en termes des valeurs |
retournées & ses ascendants. Ceci est inadéquat pour la programmation
paralléle du fait que plusieurs parties du méme programme peuvent s'exé- ||
cuter en méme temps et que le concept, largement connu, d'attente ne
peut &tre exprimé en termes de valeurs retournées. i) "parfait" car il est libre de toute tdche ce qui signifie probable-
ment qu'a cette date t, tous les agents viennent de finir 1'exécu-
tion d'une ou plusieurs actions et qu'ils s'apprétent & entamer
1'exécution d'autres.

Dans un programme séquentiel et déterministe, i1 existe un seul chemin
possible d'exécution qui peut atteindre un point de sortie, soit il
avorte ou échoue pour un quelconque état intermédiaire. I1 peut aussi
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i1) "imparfait" car 1'un des agents au moins se consacre 3 cette
date 3 1'exécution de son action courante. . L'état d'un agent en début d'une action appropriée est toujours

parfait et est noté par un tiret sur les axes.
En prenant comme hypothése que le nombre d'agents du programme consi-

déré est de deux, nous pouvons représenter schématiquement ces obser-
vations par la figure suivante :

. Les ti représentent les dates d'observations de 1'étct global de XY
en t° et t3 cet état est parfait (noté par e sur lc bissectrice);
par contre en t1 et t2 il est imparfait (méme si 1'état relatif a un
agent est parfait : cas de tz)-

. Les croix sur la bissectice correspondent & des états imparfaits de

o 1'état global ol 1'état d'un des deux agents est parfait.

D'apres la description ci-dessus, on peut remarquer que :

i) chaque action (locale & un agent) posséde une date de début
(d'exécution), une date de fin (d'exécution) et une durée ;

[V S \
? E ii) a priori n'importe laquelle de ces dates peut &tre inconnue (a
2 ! fortiori lorsqu'on est en présence d'actions de communications
i impliquant 1'attente des interlocuteurs) ;
- E ii1) la notion de temps correspond a celle d'un observateur externe
yqji . . - X au systeme étudié. Cette notion peut étre décrite par un temps
fo 1T X2 23 f? *g linéaire discret dont le domaine de définition peut étre repré-
to t ty t3 senté par 1'ensemble des entiers naturels enrichi par 1'infini ;

Composition simultanée d‘actions sur un état
global d'un systeme composé de deux agents.

iv) des relations entre valeurs temporisées peuvent étre définies
par un ensemble d'axiomes (temporels) ; spécialement :

- un symbole de prédicat binaire "<" décrivant la précédence
légende : intre dates et définissant un ordre total sur le domaine du
emps ;

. sur 1'axe 0-X sont représentées les actions Xps Xps wen de 1'agent X
celles de1'agent Y sont représentées sur 1'axe 0-Y ; la bissectrice

supporte ainsi les actions communes aux agents composant le programme §
XY considéré.

- deux symboles de fonctions unaires décrivant la date de début
et la date de fin d'un intervalle durée ;
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v} a chaque objet “atomique" de 1'état du systéme on peut associer
sa valeur et sa date de changement de valeurs ;

vi) les notions temporelles qui précédent se rapprochent de celles
des systemes de la logique temporelle avec le symbole de prédicat
"before".

2.3. LPP : description informelle

Le nom LPP est un acronyme pour Langage de Programmation Parailzle. LPP
est apparenté a CSP en ce que tous les processus sont disjoints deux &
deux (i.e. ne partagent aucune mémoire), tous les processus sont connus
statiquement par leur identificateur, tous les processus sont lancés en

méme temps et en paralléle, tous les processus cooperent en s'échangeant
des informations par 1¢ biais d'actions d'envoi et de réception de messa-

ges typés (un message & la fois). Par contre, le type de communication

differe de celui de CSP : nous avons choisi dans le cadre de la formali-

sation de traiter le synchronisme (par rendez-vous) et 1'asynchronisme,

‘La syntaxe de LPP est un sous ensemble de celle de LAGALERE (annexe 1) ;

nous 1'explicitons par 1'exemple de programme suivant :

PROGRAM HOFGH1
PROCESS HO ;
VAR x : integer ;
BEGIN X =0 3
WHILE true DO SEND x TO F
RECEIVE x FROM G ;
0D ;
END ;
//
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PROCESS H1 3
VAR  x : integer ;
BEGIN X =3
WHILE true DO SEND x TO F 3
RECEIVE x FROM G 3
oD 3
END 3
/!
PROCESS F 3
VAR x : integer ; b : boolean ;
BEGIN b = true ;
WHILE true DO if b THEN RECEIVE x FROM HO 3
ELSE RECEIVE x FROM Hi ;
FI 3
SEND x TO G 3 b := NOT(b) ;
ob
END ;
/!
PROCESS G 3
VAR x : integer ; b : boolean ;
BEGIN b := true ;
WHILE true DO RECEIVE x FROM F1 3
IF b THEN SEND x TO HO 3
ELSE SEND x TO H1 3
FI 3
b := NOT(b) ;
oD ;
END
END.
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Un programme non séquentiel décrit en LPP est formé d'une déclara-
tion d'un ensemble de processus (statiquement connus, de noms différents
et disjoints deux a deux) et d'un corps langant, par le biais d'une
commande parallele (dénotée par 1'opérateur //}, 1'exécution simultanée
des processus qu'il nomme. L'achévement d'un programme est obtenu Tors-

que tous Tes constituants ont terminé leur exécution.

Un processus est un morceau de programme séquentiel et non déterministe,
constitué d'une partie déclarative et d'une partie corps ol peut appa-
raitre une composition séquentielle ou non déterministe d'actions de
communication, avortement, affectation, conditionnelle et répétition
(boucle while). Le caractére séquentiel d'un corps d'un processus est
noté par 1'absence du non déterminisme explicite,exprimé par 1'opérateur
de choix U décrit lors du traitement de LPS non déterministe.

La signification des phrases d'affectation, conditionnelles et répéti-
tives a déja été donnée lors du traitement de LPS, nous la conservons
telle qu'elle ; celle des actions de communication est la suivante.

Les actions d'envoi et de réception (de messages) permettent aux agents
d'une part de coopérer en s'échangeant, par désignation explicite (i.e.
nommage de 1'interlocuteur), des informations typées, et d'autre part
de se synchroniser suivant le type de communication établi.

- SEND e TO X dans le corps de 1'agent Y, est une "commande" de sortie
(autrement dit d'envoi), signifiant que 1'agent Y demande a envoyer
une expression e a 1'agent X,

- RECEIVE v FROM Y dans le corps de 1'agent X, est une commande
d'entrée (autrement dit de réception), signifiant que 1'agent X
demande & recevoir une valeur de la part de 1'agent Y et & effecter
cette valeur entrée & sa variable locale v.
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La sémantique de ces actions d'envei et de réception est complétée
pour exprimer le type de communication : synchrone ou asynchrone. On
distingue alors

i)} un LPP synchrone oli Te mécanisme du rendez-vous est celui qui
décrit les communications synchrones. Chaque fois qu'un agent X
désigne dans son corps de programme un agent Y comme destinataire
et que complémentairement Y désigne X comme expéditeur, une valeur
en sortie est passée du premier agent au second si las désignations
occurrent en méme temps. Dans les autres cas de figure 1'agent
ayant atteint son action de communication en premier devra attendre
que son interlocuteur atteigne 1'action de communication complémen-
taire.

—

i1} et, un LPP asynchrone ol la modélisation du type de communication
est réalisée par des files de messages produits et consommés. Ces
files sont gérées par FIFQ (ainsi tout message produit peut étre
consommé une fois et une seule au bout d'un temps fini) et sont
supposées &tre bornées par une limite (un nombre entier positif
strictement) )

Les agents agissent pratiquement indépendemment les uns des autres.
Les consommateurs usent des messages dans leur file de réception
des messages de leur interlocuteur tant qu'elle n'est pas vide,
sinon attendent jusqu'a ce qu'il y ait un dépét de messages dans
cette file. Les producteurs déposent les messages dans la file de
réception de leur interlocuteur si elle n'est pas pleine, sinon
attendent jusqu'a ce qu'il y ait retrait de messages dans la file
de 1'interlocuteur,

(*) L'asynchronisme & une unité (i.e taille des file
. S d =)
est communément appelé synchronisme. el

(**} téizgnchronisme total peut &tre décrit par les files de taille non
e.
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Remarques @

Si les files de réception sont bornées, le mécanisme de 1'asynchro-
nisme total n'exige normalement aucune attente de la part des inter-
locuteurs.

2.4, LPP : description formelle

Par souci de 1isibilité et pour ne pas nous perdre dans trop de détails
inutiles pour la compréhension des concepts fondamentaux que nous vou-
lons formaliser, nous avons choisi d'alléger la présentation :

i) en oubliant les traitements relatifs aux déclarations d'objets &
1'intérieur des processus. (La formalisation des déctarations d'ob-
jets est abordée au § 1.1.3.3. lors de Tla description de LPS déter-
ministe).

ii) en décrivant la formalisation de LPP en deux étapes :

- la premigre met 1'accent uniquement sur la comunication entre
les agents. Les deux types de communications choisis (par rendez
et asynchronisme déterministe) seront décrits au paragraphe LPP
déterministe. La formalisation sera décrite pour un systéme
paralléle constitué uniquement de deux agents communiquants.

- la seconde prend en compte le nondéterminisme pouvant se trouver
3 1'intérieur des corps des agents. Nous le décrirons au paragra-
phe LPP non déterministe.

Dans les descriptions formelles relatives 3 LPP synchrone et asynchrone,
nous utiliserons la majorité des spécifications algébriques présentées
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pour LPS déterministe. En particulier, nous supposerons définies et
primitives les sortes qui suivent et les opérations qui leurs sont
associées.

1d : sorte des identificateurs d'un programme LPP (sa spécification
est notamment augmentée de la sorte Idprocess des identifica-
teurs de processus).

yalue : sorte des objets sémantiques dont notamment les sortes Id, Int
et Bool.

Exp : sorte des expressions d'un programme LPP, incluant en particu~
lier la sorte Var des variables relatives & un agent particulier
et 1a sorte Bexp des expressions booléennes.

Comme sortes non primitives, nous allons spécifier, tout en respectant

ie principe de construction hiérarchique du type formalisant LPP, les
sortes relatives aux phrases du langage et de son interpréte abstrait.
Pour commencer, spécifions les sortes des modifications associées d'une
part a un processus particulier et d'autre part a un programme parallele.

Le type présenté ci-dessous concerne Jes modifications relatives a un
processus (i.e celles qui correspondent & son corps de programme). I1
peut étre décrit comme &tant une extension de celui présenté pour LPS

‘séquentiel par les opérations et équations relatives & 1'avortement et

3 Ja communication ; nous le décrivons en entier.

Type : MODIF(ICATION) ;
Sorts : Modif / ldprocess, Exp, Var, Bexp ;
Opns : nop, abort : - Modif 3
affect : Var x Exp + Modif ;
cond : Bexp x Modif x Modif ~ Modif ;
iter : Bexp x Modif - Modif
envoi : Idprocess x Idprocess x Exp - Modif 3
% le producteur envoie au consommateur une expression %
recept : ldprocess x Idprocess x Var - Modif ;
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% le consommateur regoit du producteur un message s'écrire

L'abstraction syntaxique d'un programme LPP peut ainsi
qu'il affecte & un identificateur de variable locale %

aisément par les équations :

seq : Modif x Modif -+ Modif ;
Egns :m, m1, m2, m3 € Modif ; b« Bexp ;
seq (seq (m1,m2),m3) = seq {m1, seq (m2,m3)) ;
iter (b,m) = cond (b, seq (m, iter (b,m)), nop) ;
Fin ;

Le type des modifications simultanées concernant 1'activation en

paralléle d'un exemple d'agents communicants peut &tre spécifié par :

Type : AGENT ;
Sorts : Agent / Idprocess, Modif ;
Opns : declagent : Idprocess x Modif - Agent ;
parall : Agent x Agent > Agent ;
Eqns : p € Idprocess ; a, al, a2, a3 € Agent ;
parall (al,a2) = parall (a2,at) ;
parall (parall (al,a2),a3) = parall (a1, parall (a2,a3)) ;
parall (declagent (P,abort),a) = declagent (P, abort) ;
parall (declagent (P, nop),a) = a
Fin

La description qui précéde est menée sous les hypotheses suivantes :

- 1'opération "parall" est commutative et associative,
- 1a terminaison d'un agent n'implique pas la terminaison des agents
qui évoluent en parallele avec lui,

- T'avortement d'un agent entraine 1'avortement du programme dont i1
fait partie.

A ce niveau de construction nous avons a notre disposition tout le
nécessaire pour présenter le type des programmes LPP :

Type : PROGRAM ;

Sorts : Program / Agent, Procid ;

Opns : defprog : Procid x Agent + Program ;
Fin ;

' [[PROGRAM <identif> 5 <declprocessus> END I = 1)
i if>! cessus R
defprog ('<identif>! , CACQidentif> [[ <decipro

T <declprocess> // <declprocessus> 1= -
parall (c/bp [[(declprocessﬂ] . olbp [[ <declprocessus>]l )

c/ép[[PRoczss Cidentif> ; <déclarations> ; BEGIN <instructions> ENDT] =

declagent ('<identif>', seq (Da%identif> [ <declarations> T,

i tions>] )) 3
alékidentif> [ <instruc 1

Remarques :

i) certains aﬂé, de 1a définition qui précede, correspondent a ceux
définis dans le cas de LPS déterministe (§ 1.1.3.3).

ii) avec 1'aide des équations des types présentés ci-dessus
- tout terme de la sorte Modif peut &tre transformé en un terme

équivalent sous la forme
seq (x1,x2) )
A Y i
ol Xy x2 sont deux mod1f1cat10ns‘te11es que X, ast 1'une des
opérations nop, abort, cond, envoi et recept.

- tout terme de la sorte Agent est équivalent 3 un terme de la

forme
parall (declagent(X,x), parall(...,
parall (declagent(Y,y), declagent (Z,2))...))

ot X,...,Y,Z dénotent des identificateurs de processus et
Xs.eesY,2 Sont les modifications qui leur correspondent.
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Ayant fini le traitement correspondant au niveau langage de la
construction hiérarchique du type associer LPP nous allons passer

& la description des niveaux supérieurs et ponctuellement au niveau
structure de données (de 1'interpréte abstrait).

Rappelons tout d'abord que les agents ne partagent aucune mémoire

et qu'ils ne coopérent que par le biais d'actions de communication
(du méme type). I1 semble alors &tre raisonnable de considérer 1'état
d'un programme LPP comme étant constitué de 1'ensemble des états
relatifs aux agents qui Te composent.

Sur T'univers d'un agent (désormais nous désignerons par “univers",
1'état relatif a un agent) ne peuvent opérer que des modifications
séquentielles dont 1'effet notoire est un changement des valeurs de
ses composants locaux.

Ce changement affecte en fait :

i) d'une part, sa composante "mémoire” qui représente 1'ensemble
de ses objets locaux : substitution des valeurs des objets par

d'autres, effet de 1'application d'une modification séquentielle
sur T'univers,

i1) d'autre part, sa composante "date" qui représente intuitivement
son horloge (virtuelle) locale : incrémentation de 1a valeur de

la date par la durée d'exécution de 1a modification séquentielle
dans 1'univers,

A ce niveau de description informelie de ce que représente intuitive-
ment pour nous un état et un univers, se pose alors la question de
savoir ce qu'est la durée d'exécution d'une action de communication ?

Nous dirons, qu'a priori nous n'en savons rien, mais par hypothése
elle sera toujours finie.

Sur 1'état d'un programme entier ne peuvent opérer que des modifica-
tions simultanées dont 1'effet est la prise en compte des changements
subis (simultanément) par les univers constituants. L'effet annexe
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i i ‘elle 2st néces-
de ces modifications est la synchronisation, lorsqu'ell

saire, des agents ; effet qui se traduit par la mise en oeuvre du
mécanisme d'attente hérité du type de la communication établie.

En définitive, la définition de 1'état (d*un programme LfP) requ;ére
une spécification des univers (des agents composants)T qui elle méme
exige la description de ses composantes date et mémoire.

it Ti r
Commencons par décrire les dates. Soit Time la sorte des dates su

laquelle on peut opérer par des incrémentations successives
écifi i comme

d'une date initiale constante. Sa spécification peut &tre vue ‘
i ines

étant une restriction des entiers & un renommage prés de certa

a partir

opérations.

Type : TIME 3
Sorts : Time / Bool ;
E:tzéro: > Time 3
succ : Time + Time ;
incr : Time x Time - Time ;
egal, precede, precedegal : Time x Time - Bool
Eqns : t, t1, T2 € Time ;
incr (t, tzéro) =t
iner (1, succ (t2)) = succ (incr (T1,72))
precedegal {tzéro, tzéro) = true ;
precedegal (tzéro, succ(t)) = true ;
precedegal (succ(t), tzéro) = false ; .
precedegal (succ (t1), succ(t2)) = precedegal (t1,t2) ; .
egal (t1,t2) = precedegal (t1,t2) A precedegal (t2,t1)
precedegal (t1,t2) = precedegal (t1,£2) A 7 2gal (t1,t2)
Fin 3
La spécification que nous devons fournir pour déctire.1es mémo1zei
des agents présente les mémes caractérisitques operat1onne1tes. e
observationnelles) que celle déja donnée au §1.1.3.4, pour décrire les
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états (sorte State) d'un programme LPS déterministe. Nous ta spéci-
fions ici par la donnée de deux constructeurs : init qui génére la
{constante) mémoire initiale et subst qui géndre une nouvelle mémoire
a partir de la mémoire courante par substitution (généralisée) de
certains de ses objets par d'autres. En définissant la sorte Objet
par une réunion disjointe des sortes Int, Bool, Value, ..., Modif,

la présentation du type MEMORY peut étre la suivante :

Type : MEMORY ;
Sorts ¢ Memory / Objet ;
% Objet = union (Bool, Int, Value, Idvar, Idprog,
Idprocess, Ident, Var, Bexp, lexp, Exp, Modif)
%
Opns : init : » Memory ;
subst : Memory x Objet x Objet -+ Memory ;
Fin 3
Occupons nous maintenant de la description des univers. Nous avons
signalé plus tét qu'un univers est composé d'une mémoire et d'une
date (représentant une horloge virtuelle Tocale). En fait, nous avons
besoin d'une troisieme composante indiquant le fait qu‘un univers est
"parfait" ou "non parfait®.
Nous avons choisi pour cette nouvelle composante une explicitation
par la donnée de la modification en cours, avec comme hypothéses :

i) 1a modification en cours correspond & 1'une des actions suivantes :
substitution d'objets par d’autres (dans le cas d'une déclaration,
appel procédural, affectation), avortement (dans le cas d'un abort)

' (*)
ou pas de changements (dans le cas d'un nop)‘ /.

11) si la modification en cours est une substitution, 1'univers est
imparfait ; par contre si c'est un avortement, 1'univers est dit
avorté ; sinon il est parfait.

(*) ce sont les seules opérations correspondant a 1a notion d'action

atomique.

pans la spécification de Universe, n
tation des modifica

pa '
nous retrouvons tout & fait les besoins exprimés ci-dessus.
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ous utilisons, pour 1texplici-
tions en cours, la sorte Modif. Signalons que,
r les égquations d'interprétation que nous allons donner plus loin,

Type : UNIVERSE ;
Sorts Universe / Memory, Time, Modif ;
Opns @ <=,=,=> i Memory X Time x Modif -+ Universe ;
e mem : Universe > Memory 3
date : Universe - Time ;
mod : Universe - Modif ;
Egns : u € Universe ; m € Memory ; t ¢ Time ;3 s & Modif 3
_—mem (Kmyt, s>) =m;
date (<m, t, 8>) =t 3
mod (<m, t, D) =53

Fin 3

Finalement la spécification de la sorte State des états (des programmes
LPP) peut &tre décrite. Elle est générée 3 partir des univers des

agents composants le programme LPP considéré.

Type : STATE
Sorts : State / Universe, Idprocess ;
;. Universe x ldprocess - State 3

Opns : -_
¢-,-> & State x State - State ;
Eqns Uys uy, u, € State ;
<ux, uy) = <uy, uX> 3

<<ux, uy>, uz> = <ux, <uy, uz>> 3

Fin ;

La description de 1'état de 1'interpréte abstrait des programmes LPP

correspond 3 1a spécification qui précdde. Nous la complétons ci-aprés
par la donnée des opérations et équations relatives au niveau évalua-
tion et interprétation de la construction hiérarchique du type forma-

lisant LPP.

e e e
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La fonction d‘évaluation & décrire, doit associer & chague expression,
relativement & un état, une valeur donnée. Comme les expressions ne
sont formulées qu'a 1'intérieur du corps de programme d'un agent, et
que ces derniers ne partagent pas de mémoires, i1 va de soi de dé-
crire cette fonction d'évaluation simplement sur les univers des
agents.

Notons par ailleurs, que cette association expressions & valeurs n'a
de sens que lorsque 1'univers correspondant présente le caractere
d'étre parfait. Ainsi donc, la fonction d'évaluation ne peut qu'étre
partiellement définie sur les univers ; sa spécification est la sui-
vante :

Opns : evalue : Exp x Universe -+ Value ;
Egns : e € Exp ; u € Universe ;

mod(u) = nop => evalue(e,u) = eval(e,mem(u))
Fin :

ot 1'opération eval : Exp x Memory - Value
reliant sortes d'expressions a la sorte des valeurs et dont les
axiomes sont de la forme suivante :

eval (F(x1,...,xn), m} = 2(eva1(x1,m), ..., eval (xn, m))
$i f est une opération de base & n arguments dont i est son correspon-
dant construit sur la sorte Value.

Finalement nous donnons la description du niveau interprétation de la
construction du type formalisant LPP, en définissant :

i) d'une part, la sémantique a priori des agents en les considérant
indépendamment du systeme dont ils font partie. Cette formalisation
concernera 1'interprétation des modifications séquentielles, autres
que les actions de communication, d'un agent dans son univers, et
est achevéepar le biais de 1'opération :

apply : Modif x Universe + Universe

Erre—
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ii) d'autre part, la sémantique dite de liens des agents en les
considérant 1iés deux 2 deux par 1'opération "parall”. Rappe-
lons que cette opération est commutative et associative, ce
qui nous permet de traiter deux agents a la fois. Cette forma-
1isation concerne donc les modifications simultanées et est
achevée par 1'opération :

exec : Agent x State -+ State

Dans cette section, nous nous intéressons & la définition des
équations relatives 3 1'interprétation des modifications séquen-
tielles d'un agent dans 1'univers qui lui est associé, décrite
par 1'opération “"appliy".

Notons tout de suite que

i) cette définition est partielle car aucune interprétation ne
sera donnée pour les opérations "envoi" et "recept" correspon-
dant aux actions de communication. (Nous pouvions le faire a
ce niveau en introduisant un quantificateur existentiel dans
les spécifications algébriques et en se référant & 1'interlocu-
teur désigné par ces opérations, mais nous préférons entrepren-
dre sa définition lors de la description de la sémantique des
liens).

ii) le “"calcul" d'un agent séquentiel, commencant dans un univers
initial parfait o = <init, tzéro, nop>, peut

- soit, se terminer dans un univers parfait Ty = <cn, © , nop>

oll en est la date de fin du calcul et o, est la mémoige
associée,

- Soit, se terminer dans un univers avorté n, = < 945 Oy, abort>
ou 0y est la date d'avortement due & Ta modification abort ou
a un calcul erroné et Gl la mémoire associée,

- soit, ne pas se terminer a cause d'une modification iter,
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La spécification de 1'opération d'interprétation apply et donnée
ci-dessous par une étude de cas d'une part sur T'univers et d'autre
part sur 1a forme de la modification subite par 1'univers.

Opns : apply : Modif x Universe - Universe ;
% décrit partiellement 1'interprétation des modifications
séquentielles dans un univers associé & un agent %
Eqns : o € Memory 5 ©, anop, 6eva1’ §, € Time, ne Universe ;
u, my ml, m2 € Modif ; ve Var ; e € Exp ; b € Bexp ;
n=<0, 8, abort> > apply (m, n) = n;
n=<0, 0, nop> >
apply (m, n) = cas m de
nop alors <o, incr (o, ‘snop)’ nop> ;
abort alors <o, 6, abort> ;
affect (v,e) alors <subst (o, valvar (v), evalue (e, n)},
incr (incr (0, 6 Vs
nop> ;
cond (b, m1, m2) alors si evalue (b,n)

eval )5 e

alors apply (mi, <o, incr (0, 6eva1)’"°p>) i

sinon apply (m2, <o, incr (e, &
fsi
seq (m1, m2) alors apply (m2, apply(mi, n))
feas 5
n=<o, 0, > A 1 (y=nop) AT (u=abort) =
apply (m, n) = apply (m, <memend(n), datend(n), nop>)
Fin 3

evay)» "op)

Dans la description de 1'opération "apply", nous avons utilisé :
i) ‘Snop’ ‘Seva'l’ 6. ¢ trois termes constants de la sorte Time corres- .
pondant intuitivement aux durées d'exécution des opérations nop,

eval et subst sur un processeur "logique" donné
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ii) memend, datend : deux nouvelles opérations augmeitant la spéci-
fication de Universe.

L'opération "memend" fournit la mémoire correspondant & la fin de
1'exécution d'une opération dans un univers donné, Nous la décri-
vons partiellement par :

Opns : memend : Universe - Memory ;
Egqns : g€ Memory ; o € Time ;
memend (< o, 6, NOP>) =0 ;
memend (<o, @, abort>) =g¢ ;
memend (<o, @, affect (v,e)>) =
subst (o, valvar(v), eval(e,o))
Fin

L'opération "datend" fournit la date de fin d'exécution d'une opéra-
tion dans un univers donné. Nous la décrivons partiellement par :

Opns : datend : Universe + Time ;
Eqns : o € Memory ; O, Geval’ s, € Time ;
datend (<o, o, nop>) =0 ;
datend (<o, o, abort>)= 9o ;
datend (<o, o, affect (v,e)>) =
incr (incr(e, 6eval)’ 6+) 3
Fin 3

Dans la précédente section, aucune équation n'a été donnée pour
décrire 1'interprétation des opérations de communication "envoi" et
"recept". Ceci est di aux faits :

i) dans 1'approche adoptée, les équations sont uniquement univer-
sellement quantifiées,
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i1) on est interessé a priori par la description, par le méme outil
algébrique (les spécifications temporelles), de tout type de
communication exprimé dans la littérature par la combinaison
des mécanismes synchrone, asynchrone et déterministe, non
déterministe [PER 82, MON 81],

i1i) certains protocoles de communication (et plus particuligrement
Te rendez-vous) sont 1iés fortement au contrdle et donc &
1'aptitude des agents 3 communiquer et ne peuvent pas se décrire
sans en faire référence.

Pour décrire une sémantique des liens pour un ensemble d'agents
composants un programme LPP, notre choix est porté sur les deux
types de communication suivants :

- 1a communication synchrone et déterministe telle qu'elle est
décrite dans CSP : le mécanisme de rendez-vous imposé aux inter-
locuteurs oblige 1'agent ayant atteint une action de communication
(i.e apte a communiquer avec 1'interlocuteur qu'il désigne expli-
citement dans son action de communication) d'attendre 1'action de
communication complémentaire correspondante chez son interlocuteur.
Ce mécanisme va &tre décrit formellement dans le paragraphe LPP
synchrone.

- la communication asynchrone et déterministe, ol les interlocuteurs
sont totalement indépendants mais évoluent en parall2le en respec-
tant un certain mécanisme de synchronisation hérité du fait que
les informations échangées transitent par des files de taille
limitée par une borne donnée (entier positif strictement, pouvant
&tre 1'infini 1), Ce type de communication est décrit dans le
paragraphe LPP synchrone.

Notations :

Pour aliéger 1'écriture des équations et augmenter sensiblement leur
1isibilité nous avons adopté le systéme de notation par opérateurs
infixes des opérations nécessaires & 1'axiomatisation :
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incr : Time x Time - Time 01 + 02
precede : Time x Time - Bool 01 < 02
affect : Var x Exp - Modif v = e

cond : Bexp x Modif x Modif -+ Modif if b then m1 else M2-fi

envoi : Idprocess x Idprocess x Exp » Modif X.rle
recept : Idprocess x Idprocess x Var -+ Modif Xty
seq : Modif x Modif - Modif mi 3 m2
declagent : Idprocess x Modif -+ Agent X ::m
parall : Agent x Agent - Agent at // a2
defprog : Procid x Agent - Program P = [a]

La description de la sémantique des liens vise le dernier niveau
de 1a construction hiérarchique du type associé a LPP ; en effet
elle vient compléter 1'axiomatisation donnée pour 1'opération
"apply" de profil Modif x Universe - Universe, par cella de 1‘'opé-
ration "exec" de profil Agent x State -+ State.

Un calcul d*un systéme décrit par p agents (p » 2) commance toujours
dans un état parfait initial Iy = <n0 > Ngps ves n0p> ou les
univers composants sont de la forme

ng. = <init, tzéro, nop>, 1 L i<
i

et peut produire

i) soit, un état final parfait I, = <Mpas My
univers composant est parfait et de la forme

s = <ani, enﬁ, nop>, 1 < 1< p, avec n = maximun ("1’"2"""p)

ol les ny sont les indices relatifs aux dates de fin 'en-) d'exé-

cution des agents i, 1 £ 1 < p. !

s +e. N > Ol chaque
p

n




ii) soit, un état final avorté 1, =< Na,s M

i)
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s +eey n_ > Ol
a2 a

P
au moins un des univers est avorté i.e 3j, 1< j<p tq

naj = <caj, eaj, abort> ol a = aj et a5 1<igp A1 £,
sont les indices des dates ea correspondants a des univers
parfaits de i agents. J

s'oit, une infinité d'états ol un des univers posseéde la
forme de bouclage se produisant grdce & la modification iter.

Le calcul est décrit par transformation de 1'état du systeme ;
transformation qui se réalise par un ensemble de transformations
Tocales subies par les univers constituants.

Remarque :

L'opération "parall" étant commutative et associative la descrip-
tion du calcul correspondant & "exec" peut &tre donnée uniquement
en raisonnant avec deux agents paralléles.

Axiomatisation

(1) ny = <oy, Oy, abort> v ny = <oy, Oy, abort>

[exec (X 3z %y 3 %) // ¥ 2t yy 5 ¥y <nys nyd) =

Sngs my> 5]
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2) ny = <oy Oy nop> Any = <oy Oys NOP> >

[X1

= if b then X1 else Xy fi
[exec (X:ixy 3%, // Yii¥y3¥ps <nys ) =
si evalue (b,ny)
alors exec (X:ixyy 5%, 0¥y 3 Y
Koys Oy * By ay? nop>, ny>)
sinon exec (X:ixy, 3%y #/ Yii¥y Yy

>
Koy» Oy * Gxeva’l’ nop>, ny>)

fsi s

]

(x, = abort v x; = NoOp v Xy = VX := ex)

A (yy = abort vy, =nop v yy =vy = ey) =
fexec (X:ixg 3%y // Yit¥yi¥ps ngs ny) =
si datend (apply (xy» ny)) + &y

< datend (apply (yy» ny)) + 0y
alors exec (X:ix, //Y:iy,, <apply(xys ny)s <oy Oy yp»)
sinsi datend (apply (y4s nyd) + Oy
< datend (apply (x4s ny)) * @y
alors exec (X:ix, //Yiiy,, <Koy, Oy x4)> apply (y‘l’“Y)))
sinon exec (X:rx, /Y:iiy,, <apply (xq, ny)s apply (yqsnyP)
fsi s

]
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(3) nX = <0xa QX’ NOP> A UY = <UY, OY, u>

AT =nop) A 1 {(u=abort)

[x1 = if b then x,, else x,, fi =

@mc(XuM;xzﬂY:h;yT qx,w>)=

si evalue (b, ny)

alors

sinon

fsi

si 6 + 0, < datend
— Keya1 Y )
alors exec (X::x11 i X% VAR Yi3¥ps
< Loy, By * 5Xeva1’ nop>, ny>)
sinon exec (X::x11 P %y #Y{:y1 3Y9s
< oys Oy * 6Xeva1’ nop>,
<memend(nY), datend(ny),nop>X
fsi
si 8
S Xeval
alors exec (X::x12 3Xp MYy 35,

+0y < datend(nY)

<<oys Oy *+ 8y, NOP>, ny>)

eval
sinon exec (X::x12 3%y /N Y::yI 7Y
<<0X, BX + 5Xeva1' nop>,

<memend (nY), datend (nY), nop>>)
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[x = abort v x; = nop v x, =(vx = ex) >
[exec (X::x1 3% HY2Y 3 Y0 <nys nY>) =
si datend (apply (x1, nx)) + 8y < datend (“Y) + 0y
alors exec (X:iX, //Yityq 3y, < apply (xqs ny)s ny >)
sinsi datend (nY) +oy < datend (apply (xq, ny)) + @y
alors emc(anzﬂY:y1;yr <<%,0X,X1%
<memend (nY), datend (nY), nop>»)
sinon exec (X::x2 / Y::y1 3 Yos <apply (x1,nx),
<memend (nY), datend (nY), nop>>)

fsi

2.4.1.2.1. LPP synchrone

Le point essentiel de 1'axiomatisation qui suit est 1'accomplissement
de la communication par rendez-vous et ol 1'on peut noter

i) T'expression de 1'attente dans le cas ol un des agents concerné
par une communication n'est pas apte & 1'accomplir, i.e. il n'a
pas atteint 1'action complémentaire de celle décritz par son
interlocuteur (1.1}, (1.2), (2),

i1) 1'expression du blocage total dans le cas ol les agesnts concernés
par une communication ont atteint des actions de communication
non complémentaires (1.4),

iii) la réalisation de la communication par une affectation (& dis-
tance) de la variable de réception par la valeur de 1'expression
envoyée, dans le cas ol les agents se désignent dans une communi-
cation par des actions complémentaires (1.3).
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Axiomatisation

n ny = <oys Oy NOP> Any = <oys Oy, NOP>

(1.1) [(x1 =X.¥lex vxg=X.Y2vx) A (y1 =abort vy, =abort vy,=(vy :=ey)) 2
[exec (X Xq 3% HYiYy 39y, <nys nyd) =
exec (X xq3X, //Yiiy,s <nys apply (¥y, ny)>)
1s :
1Iv2 = = i
(1.2) (xg=X.¥! ex v xq =X.YZvX) A (y; = if b then Yy else yy, i) S
[exec (Xixq 5%, HY32Yy5 Y9 <nys my2) =
si evalue (b, nY)

alors exec (Xux, ; . .
22 (Xaxg 3%, #¥32yyq 59 <ny, <oy, By + SYeyar® "OP?)

sinon exec (X:x, ; ¥ :
ol ( x1 XZ //Y-y12 ’yZa <HX,; <O‘Y, GY + GYev31’ nop)))
1s
(X=X Ylex v x =X.¥? Ay =YXy vy, = V.X2 vy) &
[_-EXEC (X::xi ;XZ //Y:..Y1 ;yzn <'ﬂxs TIY>) =

(1.3) §_i_x1 =X.¥lex Ay, = Y.X?vy
alors exec (X::x2 VABIPH <nys
<subst (o, valvar(vy), evalue(ex,nx)),
oy + 6Xeva1 + 8y, » NOP>>)
(1.4) sinsi (x, = X.Ylex A ¥y = YXley)
v (x1 = X.Y?7vx A ¥y = Y. X? vy)
alors exec ()(::x1 X HYiiy 5y, < <oys By, abort,
iy <oys By, abortd )
1s
]
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[ (2) ny = <oys Oys MOP> A ny = oy Oys W

A Wp=nop) A = abort) >
[xy = XYlex v xq = X.Y2 ux
fexec (X:ixg 3%, #/¥:iyqs ¥y <nys ny) =
exec (X::x1 3%y VAR TRAZT <nys
< memend (“Y) , datend (nY) , nop>>)

2.4.1.2.2. LPP asynchrone
Le point essentiel de 1'axiomatisation qui suit est la spécification
des communications modélisées par des files de messages gérées en

FIFO. Pour 1'accomplir nous fixons quelques hypotheses :

i) chaque agent possdde autant de files de messages & consommer que
d'interlocuteurs possibles.

i1) les files de messages a consommer sont automatiquement systéma-
tiquement déclarées au sein de chaque agent comme étant des
variables locales identifiées par le nom fﬂentréeidp,ﬁm ol
idp est 1'identificateur de 1'agent producteur et 1im est la

taille limite qui Jui est associée.

{i1) pour un méme agent, les tailles de ses différentes files de
réception ne sont pas obligatoirement les mémes. Elles sont
supposées &tre positives strictement et calculées aléatoirement
lors de 1'activation du programme.

~—

iv) 1'action de production, notée X.Yle, du message e au sein de
1'agent X pour 1'agent Y se réalise, lorsque la file de réception
desmessages de X chez Y n'est pas pleine, par un depbt du message

e dans celle-ci.
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v) 1'action de consommation, notée X.Y?v, d'un message produit
par 1'agent Y pour 1'agent X, transite par la variable v
Tocale a X Torsque le retrait du message en téte de la file
de réception des messages en provenance de Y est possible
j.e. la file en question n'est pas vide.

length (quempty) = 0 3
lenght (ingueue(q,v)) = succ (1enght(q)) 3
Fin 3

La spécification de la file de réception est alors la suivante :

Avant d'entamer 1'axiomatisation des communications asynchrones,
nous allons spécifier le type des files de réception, que nous
venons de décrire informellement. Ce sera un triplet formé de la
file proprement dite, dont la présentation algébrique est celle
donnée par le type QUEUE paramétré par les messages regus, d'un
identificateur de processus et de 1a taille limite (entier positif
strictement) de la file.

Type : FILENTREE [VALUE] ;
Sorts : Filentrée / Queue, Idprocess, Int, Bool ;
EEEE— . make : Queue x Idprocess x Int » Filentrée ;
1imit : Filentrée » Int ;
concern : Filentrée + Idprocess ;
file : Filentrée - Queue ;
vide, plein : Filentrée - Bool ;
defiler : Filentrée » Filentrée ;
enfiler : Filentrée x Value = Filentrée ;
téte : Filentrée > Value ;
Eqns  : q € Queue ; i e Idprocess ; x € Int ; fe Filentrée ;
Timit (make(q,i,x)) = X 3
concern (make(q,i,x)) =1 3
file {make(q,i,x)) = q ;
plein (f) = eq (lenght(file(f)), limit(f)) ;
vide (f) = eq (lenght(file(f)), zéro) ;
defiler (f) = make (dequeue(file(f)), concern(f), 1imit(f)) 3
enfiler (f,v) =
si plein(f)

Type : QUEUE [VALUE] ;

Sorts : Queue / Value, Int, Bool ;

Opns : gempty : - Queue ;

inqueue : Queue x Value + Queue ;
dequeue : Queue -+ Queue ;

head : Queue - Value ;

isempty : Queue - Bool ;

length : Queue - Int ;

Eqns : q € Queue ; v & Value ;
isempty (qempty) = true ;
isempty (inqueue(q,v)) = false ;
dequeue (inqueue(q,v)) =

si isempty(q) alors f . o
Dot sinon make (inqueue(file(f),v), concern(f), Timit(f))
sinon inqueue (dequeue (q), v) fsi

o1 téte (f) = head (file(f)) ;

head (inqueue(q,v)) = Fin 5
si isempty(q)
alors v

sinon head(q)

fsi ;
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Remarques :

. am ny = <oy, Oy, MOP> A My = <oy, By, nop>
- dans la spécification du type QUEUE les opérations d'observations | )
"head" et “dequeue" sont partiellement définies. exec (X::X.Vlexix J Yiiy,iy,, <y ny2) =

- dans 1'axiomatisation qui suit, nous notons la file de réception <as ¥y de

f des messages en provenance de 1'agent X et dont Ta longueur
limite est 1 par fy 7 au leu de make(f,X,1).

nop, abort, vy := ey alors
si evalue (p]ein(filentréex’y), "Y)

alors exec (X::X.Y!ex;x // Yiiy,, <ny, apply (y1,nY)>
Axiomatisation

En vue d'améliorer la 1isibilité de 1'axiomatisation de la communi-
cation asynchrone nous décrivons deux nouvelles opérations, prenant
en compte les changements subis par les files d'entrée d'un agent
lors d'une production ou d'une consommation d'un message.

fsi s
if b then Y1 else Y12 fi alors
si evalue (plein(filentréeX,Y), “Y)

alors si evalue (b, ny)
Opns : send : Idprocess x Idprocess x Exp x Universe -+ Universe ;

alors exec (X:X.Yiexsx // Yiiyay3¥ps <nys
receive : Idprocess x Idprocess x Var x Universe + Universe ;

)

sinon exec (X::x// Yiiy,, <nys apply (yqs send(X,Y,ex,ny))>)

Coys Oy + 8y v nop>>)

Egns : eva
send (P,0,e, <“Q’ o nopy) = sinon exec (X::X.Ylexsx // Yiiyio3 ¥ <nys
< subst (oQ, filentrée, . enfi]er(fi1entréep’y, eval(e, op))), Oys Oy * Oy ar’ nop>>)
fsi
0 + & + 6 , hop > AR
Q" ®peyar * S0 "P : :
sinon si evalue (b, ny)
receive (P.0.v, <GP"OP’ nop 3 = alors exec (X::x //Yiiyyq3¥,s Sny, send (X,Y,ex,
< subst (subst(o_, v, téte(filentrée,,. )),
p Q’x <oys Oy +6Yeva1’ nop>)>)

fi]entréeq,x, défi]er(fi]entréeo’x)),

sinon exex (X::x // Y::y12 Yo <nx, send (X,Y,ex,
) s

P + Peval + 6p<- +6p<_ + nop>
fsi

fsis

{oys Oy +6
v Yeva‘l

, nop>)>)
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tnsley algns (2) ny = <oys Oy nop> A ny = <oys Oy nop>

si evalue (P]ein(filentréeX,Y), “Y) exec (XsX.Y2uxs x 4/ Yityy 3 Vg o "Y>) 1

alors si evalue (plein(fﬂentréeY’A), "X) cas ¥, de
2lors < By, O, aborts, Loy, Gy AT nop, abort, vy := ey alors
sinon exec (X:X.Ylex;x//Yity,, <send(Y,X,ey,ny), ny>)

fsi

si evalue (vide(filentréey ), ny)
alors exec (X::X.Y2vx3x // Yi:yps <nys apPlY ¥y, ny)>)

sinon si evalue (plein(filentréey ), ny) sinon exec (X:i:x// VYiiyys <receive (X,Y,vy,ny)» apply (¥gs ny)>)

alors exec (X::x #Y:2y¥y 5 Y5, <ny, send(X,Y,ex,ny)>) i 3
sinon exec (X::x / Yiiyy, <send(Y.X,ey,nX), Send(X’Y,ex,nY)>)

fsi

if b then Y1 else Y12 fi alors
si evalue (vide(fﬂentrée\,’l), ny)

Y.X?vy alors alors si evalue (b, “X)

: xec (XX YZwvxsx /fY:: 3 ¥Yos {nye
si evalue (plein(filentrée, ), ny) alors exec { ? i $Yg> BV
Y <UY’ OY‘MSY s n°p>>)

eval

alors exec (X::X.Ylex;x//Yity,, <ny, receive (Y,X,vy,ny)>)
! sinon exec (X::X.Y2wxsx #/Yi¥qin3 Y9, <nys

sinon si evalue (vide(fﬂentréex s "Y)
Y <UY; GY+5Y ’ n0p>>)
c T eval

alors exec {X::x #Y::Yy 5 ¥ps <y, send (X’Y’ex’“Y)>)
fsi

sinon exec (X::ix //Yiiy,, <ny, send (X,Y,ex, receive (Y,X,vy,ny )P} |

fsi sinon si evalue (b, nX)

fsi ; alors exec (Xiix //Yiiyyq3¥pe Creceive (X,Y,vy,nx),
as oys Oy *+ € nop>>)
LAl Yeva'l,

fcas ;
sinon exec (X:x //Y::y p3 Y, < receive ()1,Y,vy,nx),

Loy, Oy 6 , nop>>)
LA Yeva]
fsi

fsi s
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(3) ny = <oy» Bys MOP> A my = <oy By WX A Ty = nop) A (u = abort)

L2

Y.Xley alors [k = X¥lex v xp = X¥2wx 9

si evalue (vide(filentréey ), ny) exec (XX s X, /Y2y, <ngs my2) =

alors exec (X::X.Y2vxix //Y¥iiy,, <send (Y,X,ey,nx), “Y>) X (X::x1;x2 NYzy, <ngs < memend (ny), daterd (ny),n0P>>)

sinon si evalue (plein(filentrée, ), ny)
U 2 Y, X

alors exec (X::x // Yiyy 3y, < receive (X,Y,vx,nx), “Y>)
sinon exec (X::x // Y:ity,, <send (Y,X,ey,receive (X,Y,vx, nx)),nfﬂ‘{ﬁ
fst

Nous avons formalisé dans les deux derniers paragraphes des systémes
paralleles développés uniquement par deux agents évoluant en paraliele.

fsi

Y.X?vy alors Une question s'impose a ce niveau est de savoir comment nous entendons
étendre les résultats de cette formalisation pour prendre en compte des

i ide(filentré s
st evalue (vide(filentn eY,A) nX) systémes & plus de deux agents paralleles.

alors si evalue (vide(fi1entréex Y), nY)
alors < <oys By» abort>, <0Y, oys abort> >

A premigre vue, les formalisations données par LPP synchrone et LPP
asynchrone paraissent &tre a caractere explosif, puisque nous nous
intéressons a chaque modification de chaque agent et nous essayons

de les combiner, sachant gque les unions sont de telle ou telle forme.
Pour remédier a cette explosion des combinaisons possibles des modifi-

cations des différents agents, nous devons :

sinon exec (X::X.Y?vx;x //Y::yz, <nys receive (Y,X,vy, nY)>)
fsi
sinon si evaiue (vide(filentrée, Y). ny)

alors exec (X::x // Yiiyy s Yo, < receive(X,Y,v;,nx), nY>) - utiliser, au mieux, les propriétés de commutativité et d'associati-

vité de 1'opérateur du parallélisme de maniére a accorder plus
d'attention aux agents les plus pertinents & savoir ceux concernds
par des communications,

sinon exec (X:u:x // iy, < receive (X,Y,vx,nx),

receive(Y,X,vy,ny)>)

fsi
= - "chronométrer® le déroulement du programme en calculant, aprés
fsi ; chaque modification intervenant sur 1'état global du systéme consi-
feas ; déré, la date de fin de la prochaine modification. Cette date est

égale au minimum de 1'ensemble des dates de fin des modifications

courantes des différents agents constituants Te systeme paralléle

considéré, sachant que la durée de toutes les actions de communica-

tions complémentaires qui peuvent avoir lieu est une donnée cons-

tante. |
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Notons finalement que pour formaliser LPP asynchrone, i1 suffit de
raisonner sur un agent uniquement, alors que pour formaliser LPP
synchrone i1 faut entreprendre un raisonnement mettant en oeuvre
Tes interlocuteurs & tout instant (d'ailleurs nous supposons que
dans ce cas, la durée d'un envoi ou d'une réception est infinie

si 1'on considare les interlocuteurs indépendemment les uns des
autres, alors que la durée de la communication lorsqu'elle a lieu
est une constante connue).

Ces éclaircissements nous ont permis d'entreprendre une seconde
formalisation de LPP synchrone (voir annexe 2), celle relative
4 LPP asynchrone étant plus facile a écrire nous ne la donnons pas.

2.4.2. LPP nondéterministe

Ce paragraphe est consacré i 1'étude du non déterminisme, syntaxi-
quement exprimé par 1'opérateur O dans le corps des agents communi-
cants. La formalisation de ce concept utilise la totalité des résul-
tats présentés lors de la formalisation de LPP déterministe.

La spécification des agents non déterministes est basée sur celle
relative aux modifications non déterministes et que nous présentons
comme étant un enrichissement, par une opération de choix, de celle
décrivant les modifications déterministes :

Type : NMODIF ;
Sorts : Nmodif / Modif ;
Opns @ modifnmodif : Modif + Nmodif ;
3 : Nmodif x Nmodif -+ Nmodif ;
Egns @ ml,m2,m3 € Nmodif ;
mam=m0Om ;
ma(momd) = (mlom2) omd;
Fin 3
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La présentation des agents non déterministes est alors équivalente
a celle donnée aux agents déterministes au renommage prés de la
sorte d'intérét et de la sorte des modifications :

Type : NAGENT ;
Sorts : Nagent / Idprocess, Nmodif ;

Opns
% celles données au paragraphe précédent au renommage
prés de la sorte d'intérét et de ta sorte des
modifications %
Fin ¢

La spécification des états {de 1'interpréte abstrait de LPP non
déterministe), quant a elle, va étre décrite comme étant 1'ensemble
de 1'ensemble des univers des agents constituants un systéme paral-
1ele :

Type : NSTATE ;
Sorts : Nstate / State, Bool ;
@ : > Nstate ;
{~} : State > Nstate ;
-U-: Nstate x Nstate » Nstate ;
-€.: State x Nstate - Bool ;
Egns : @, 11, N2 € Nstate 5 2 &€ State 3
nv@=1;
nul=1I;
mun=nuil;
Mu (m2un3) = (mtun2)u a3 ;
1€ @ = false 3
L e {£} = true ;
re(mum)=ctent v ren
Fin 3

=)
=
wv
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Maintenant, i1 nous est possible de décrire les "calculs" relatifs
a 1'interprétation d'un agent non déterministe dans ses propres
univers. Nous formalisons cette interprétation par la donnée de
1*opération :

Opns : nexec : Nagent x Nstate - Nstate ;
Eans :
nexec (X:i:x, {s}u ) =
six=x0x,
alors nexec (X:ixy, {E}uU ) U nexec (X:ix,, (I} L 1)
sinon {exec (X::x, )}y nexec (X::ix,I)
fsi
nexec (X::x O x, /A, 1) =

nexec (X::x1 // A, 1) U nexec (X::x2 /A, 1)
Fin,
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3. ETUDE DE LA FORMALISATION DE LPP

Nous nous intéressons au cours de cette étude, d'une part, ala
description informelle des propriétés présentées par "es différents
types abstraits associés aux différentes parties de LPP, et d'autre
part & la preuve de la complémentarité de la définition algébrique
de LPP déterministe et synchrone par rapport 2 sa définition axio-
matique.

3.1. Propriétés des types abstraits de la formalisation

Quelque soit la partie de langage considérée, i1 est a noter que le
type abstrait la formalisant est non suffisamment complet & cause
de Ta partialité des définitions de certaines de ses opérations. Ce
qui n'est pas trés génant dans la mesure ol ceci pernettra un grand
nombre de modales d'implantation ; bien enterdu sous 1'hypothése de
Jeur consistance par rapport aux présentations primitives.

Ce qui est notable, sous ces hypothéses, est que les modeles terminaux
(non triviaux, lorsqu'ils existent) de LPP Qynchrone et LPP asynchrone
présentent des "observations" communes sur la sorte Universe, puisque
les termes de cette sorte admettent :

- soit, une forme avortée, due & la modification "abort" ou a un
blocage global,

- ou bien, une forme infinie, due & un calcul (Tocal) divergent pro-
duisant une infinité de changements dans 1'univers,

- ou encore, une forme bloquée, causée par un calcul infini ne pro-
duisant pas de changements dans 1'univers.

Ce qui les distingue par contre, sont les termes de Iniverse corres-
pondant a des corps de programmes se terminant normalement :

- pour LPP synchrone, ces termes peuvent se mettre sous une forme
normale construite a partir d'un univers initial dz la forme
<init, tzéro, nop> par des substitutions successives d'objets
(bien définis} par d'autres.
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- pour LPP asynchrone deux catégories de terminaisons sont possibles :

. la terminaison totale correspondant & des corps de programmes ter-
minés normalement et ol les files de messages & consommer sont
vides.

. 1a terminaison partielle correspondant & des corps de programmes

terminés sans pour autant que ses messages en entrée soient entiére--:g:

ment consommés (i.e. Tes files de réception ne sont pas toutes
vides).

3.2. Complémentarité des formalisations algébrique et axiomatique
de LPP synchrone et déterministe

3.2.1. Introduction

Pour un méme langage de programmation, on constate que plusieurs
définitions sémantiques peuvent &tre présentées [HoA 74, DON 75].
L'objectif commun 2 celles-ci est de donner un sens (global) a chaque
programme écrit dans le langage considéré, Une question se pose alors
est de savoir si ces différentes définitions donnent bien "le méme
sens" & chaque programme, ou si elles sont cohérentes entre elles, on
dit qu'elles sont complémentaires. Pour répondre & une telle question,
le concept de complémentarité des sémantiques doit &tre précisé. Dans
la plupart des cas ceci revient a démontrer, par récurrence sur la
structure du programme, que quelque soit la sémantique considérée, un
programme réalise la méme fonction de transformation des données en
résultats. Un cas particulier de sémantique & regarder de prés est la
sémantique axiomatique (la plus abstraite puisque dégagée des considé-
rations d'exécution). Nous consacrons le reste de ce chapitre 2 1'étude
de la complémentarité de la formalisation algébrique et de 1a formali-
sation axiomatique de LPPSD : acronyme pour Langage de Programmation
Paralléle Synchrone de Déterministe.
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Le but ici est de rappeler brievement le principal de ce qui a été
entrepris au § 2.4.1. En effet, nous étions amené & décrire un certain
nombre de domaines syntaxiques et sémantiques, ainsi qu'un certain
nombre de fonctions d'évaluation et d'interprétation, dont les défini-
tions mathématiques peuvent &tre les suivantes :

- les domaines syntaxiques :

1d, Bool, Int,

Var = Id + [Id x Exp],

Exp = Bool + Int + Var + [Uop x Exp] + [Bop x Exp » Exp],
Uop = {#,=,7), Bop = {+,-s%,/,Avs<5K5=32525 <20,
Modif = nop + abort +
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[Var x Exp] + -- affectation
[Exp x Modif x Modif] -- conditionnelle
[Exp x Modif] -- itérative

[Modif x Modif] - composition sequentielle
[1d x Id x Exp] -- envoi d'un message
[1d x Id x var], ~-- réception d'un message
Agent = [Id x Modif] + {Id x Modif x Agent],

Program = Id x Agent,

- les domaines sémantiques

Int, Bool, Time, Modif,

Value = Int + Bool,

Memory = Id + Value,

Universe = Memory x Time x Modif,
State = Universe +[Universe x State],

- Les fonctions d‘interprétation :

eval : Exp + [Memory - Value]

evalue : Exp » [Universe + Value]
apply : Modif = [Universe - Universe]
exec : Agent - [State > State]
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Pour décrire Ta sémantique axiomatique d'un langage de programmation
quelconque on a besoin de spécifier :

i) 1a syntaxe abstraite des constructions du langage,
ii) 1'ensemble des expressions logiques ou assertions,

iii) un ensemble de formules, de la forme {P} S {Q} ol P et Q sont
'des assertions et S un morceau de programme, définissant la signi-
fication des constructions simples du langage. L'interprétation
intuitive de telles formules est "si P est vraie avant 1'exécution
de S et que S termine alors Q est vraie aprés 1'exécution de S".

iv) un ensemble de regles d'inférence de la forme W, ..o, Hn s ol
Tes Hi (1 < i < n) sont les hypotheses et F est la conclusion,
servant & décrire la signification des constructions composées du
langage. L'interprétation intuitive de telles regles d'inférence
est "si H1, ..., Hn sont vraies alors F est également vraie®.

3.2.3.1. Syntaxe_abstraite de LPPSD

Se rapporter & la description du § 2.3.

Les expressions logiques d'un systéme axiomatique obéissent A certaines

régles syntaxiques et sémantiques. Celles que nous manipulons sont cons-

truites dans le langage d'assertions suivant,ol <expression> est le non

terminal correspondant aux expressions booléennes.

<assertion> ::= <assertion atomique> | 1 Cassertion> |
(<assertion> <connecteur > <assertion>) |

<assertion quantifiée> |

112

Cassertion quantifiée> ::= <quantificateur> < quantifig>, <assertion>
{quantifié> ::= <identificateur> : <domaine> | <identificateur>
{domaine > ::= <expression)> -+ <{expression>

Cassertion atomique> ::= <expression> | <assertion> << substitution>>
Csubstitution> ::= <expression> / <{expression>

<connecteur> ::= AJV[D

Cquantificateur> ::= Y| 3

le calcul des expressions logiques (on dit aussi calcut propositionnel})
posséde un ensemble de propriétés [MAN 74] dont les principales sont les

sujvantes :  pour toutes assertions P, Q et R

.PD(QDP)

L(P2(Q5R) >((PDQ) »(QDR))
.OpP> Q) o (Q>oP)

x P, P >Q -~ modus ponens
Q
¥x, PoP<x/ t> sitnecontient aucune -- substitution
variable 1ibre de P
2 3P DXQ : si x 1iée dans P -~ irtroduction V¥
k]

et de manigre tout & fait habituelle nous convenons que

PvQ représente  T1P D Q
PAQ représente (P v Q)
3xp représente 1Y x P
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La définition axiomatique des constructions de LPPSD peut étre donnée
par le systeme de preuve (inspiré de [APT 80]) consistant en les
axiomes et les régles d'inférence suivantes. En annexe 3, nous donnons,
par le biais de ce systzme, la preuve de correction partielle d'un
exemple de programme LPPSD.

Al. affectation : {P<v/e>} v:i=e {P}
P <v/e> exprime Te résultat de la substitution par e de toutes
les occurrences libres de v dans P.

A2. instruction vide : {P} nop {P}

A3. instruction d'avortement : {False} abort (P}

A4. envoi de messages : {P} X.Y!e {P}
On suppose ici que Te résultat d'une telle action est sans effet
de bord, ce qui revient 3 dire que toute action d'envoi a un
compiémentaire chez le destinataire en question.

A5. réception de messages : {P} X.Y?v {Q}
Ici i1 est tout a fait normal que la postcondition soit différente
de la précondition ; on exigera d'elle de vérifier la condition de

coopération (CC) des preuves des interlocuteurs X et Y.

R1- instruction conditionnelle : (LADI ST (R} , {P ATb} S2 {R}
{P} if b then S1 else S2 fi (R}

R2- instruction itérative : (PAb} S (P}
(P} while b do 5 od (P A 1D

R3- composition séquentielle : (P} 1. {0} , {Q} S2 {R}
{P} S1;S2 ({R}

114

R4- composition parallele

{P1} S1 {Q1} , ... , {Pn} Sn {Qn},
satisfaction des commurications

{PIA «.. APn} A::S1 //ee. M/ An:Sn {Q1 A ... A QDD

Cette régle d’inférence décrit la composition paralleéle d'un ensemble
de morceaux de programmes. Les hypothéses d'une telle regle sont d'une
part, les différentes esquisses de preuve {Pi} si {Qir (1 gign) et
d'autre part 1'assertion de la satisfaction des communications (CC) qui
permet 1'établissement de la coopération des différentes esquisses (et

donc des postassertions des axiomes d'envoi et de réception de messages)
et qu'on peut énoncer ainsi :

si [Kesoooo (PR Y2V £Q} .o Moo /Y L0 {R} Xle {R} ]
alors (P AR) > (Q AR) <v/e> assertion déduite du fait que la
modélisation de la communication est entreprise par une
affectation (3 distance), que 1'on peut établir par 1'axiome
{true} X.Y2v/ Y.Xle {v =e}

Noter que 1 (P A R) empéche X et ¥ de se synchroniser et par Ta méme
occasion empéche la communication d'avoir lieu.

Par ailleurs, les agents d'un programme LPPSD n'interférant pas oo
nature puisqu'ils ne partagent aucune mémoire, il est alors tout & ‘ait
raisonnable de supposer que leur preuve n'interferent pas. Cependant,

on a généralement besoin d'introduire des variables globales auxiliaives

pour faciliter la preuve de certaines propriétés de programmes. Leur
utilisation falsifie alors les preuves des esquisses et de satisfaction
des communications, et une preuve de non-interférence devient nécessaire.

Dans ce cas, on restreint les variables auxiliaires & n'apparaitre que

dans des assertions et comme paramétres des actions de communication et

on prouve les axiomes
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A6, préservation : {P A pré(s)t s {pr}
si aucune variable libre de P n'est
sujette & un changement dans S.

L'assertion pré(S) correspond & la précondition de S.

A7. substitution : (P A pré(X.Yle) a pré(Y.X2?v)) D P<v/ed>
si P est une assertion contenue dans un processus Z s'exécutant
en paraliéle avec X et Y, et v est une variable libre dans P.

P} s {Qt , {P}sS (R}

RS- conjonction
{P} S {Q AR}

PSR, {R1} S {R2} , R2 >0
{rr s {q}

R6- conséquence

Prouver que les définitions axiomatiques, i.e les axiomes et les régles
d'inférence de la sémantique axiomatique, de LPPSD sont valides par
rapport aux modéles fournis par la définition algébrique ; tel est le
but de 1'étude de la complémentarité (on dit aussi consistance) des
définitions.

Nous procédons alors en trois étapes :

i) fournir une interprétation des assertions d'une définition axioma-
tique en terme des domaines de la définition algébrique,

1) utiliser une technique similaire a celle de [DON 75] en interprétant |

les formules du systéme axiomatique comme des phrases du calcul des
prédicats,

ii1) prouver que les axiomes et les régles d'inférence sont valides par
rapport & leur interprétation, i.e les axiomes sont vrais et les
régles d'inférence préservent la vérité.
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Nous entreprenons ici une description semblable & celle du § 3.2.2.

En particulier, nous décrivons les domaines syntgxiques 2t sémantiques
des assertions, ainsi que les fonctions sémantiques qui donnent leur
signification.

i) Syntaxe abstraite :

Bool, Var, Id,
var = Id + [Id x Exp]
Exp = Bool + Int + Var + [Uop x Exp] + [(Bop x Exp x Exp]
Uop = {#,=,71} 5 BOp = {#,= %5/, ¥V, A:0,<:€:=,#,2,2)
Ast = Exp + [Not x Ast] + [Binop x Ast x Ast]

+ [Qt x Id x Ast] + [Qt x Id x Exp x Exp x Ast]

+ [Ast x Exp x Exp],
Not = {7} , Binop = {A;V,2} »

Qt = (¥, 3}

ii) sémantique :
- Jes domaines sémantiques :

Bool = {true, false} , Int, Time, Id, Modif, Value = Int + Bool,
Object = Bool + Int + Value + Id + Modif + Exp + Ast,

Memory = 1d -+ Value,

Universe = Memory x Time x Modif,

State = Universe + [State x Universe]

- les fonctions sémantiques :

evalue : Exp » [Universe + Value]
evalue est la fonction déja décrite dans le cadre de la
définition algébrique de LPPSD.

substituer : Universe x Object x Object -+ Universe
substituer (n, e1, e2) = < subst (memend (n), e, e2),

datend(n) + 6., nop>

avec subst la fonction de génération de mémoire décrite lors
de 1a définition algébrique de LPPSD.
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I : Ast » [Universe + Bool]
n = <a, 0, abort> = I [astlln = true ;
n =<0, 0, W A Hu =nop) A Ty = abort) =
I [ast]ln = I Jast]] (<memend(n), datend(n), nop>) ;

n = <g, 6, nop> =
[ IJexpln = evalue (exp,n) ;

I[7astn = (1 Jast]n)

I fastt aastZ]ln = (I [astt] n) a(I Jast2]In) ;

I [astt v ast2]ln = (I Jast1] n) v (I Jast2]n) ;

L]

I [astt > ast2]ln = (I [ast1] n)> (1 [ast2] n) 3
I [[aSF<exp1 /exp2>]In = I [ast]] (substituer ( n,expl, exp2)); |
I[34d : expl .. exp2, ast]ln = loopfalse (id, expl, exp2, ast, 1)}

avec loopfalse (id,x1,x2,ast, n)
si evalue (x2,n) < evalue (x1,n)
alors false
sinon (I[fast] (substituer, valvar(id) evalue (x1,n)))
v (loopfalse(id, succ (x1),x2, ast,n)
fsi;
I[Yid : expl..exp2, astln = Tooptrue (id,expl,exp2,ast,n) ;
avec Tooptrue (id,x1,x2, ast,n)
51 evalue (x2,n) < evalue (x1,n)
alors true
sinon (IfJast]](substituer, valvar(id) evalue {x1,n)})
A booptrue (id, succ(x1),x2, ast, n)
fsi
0

J: Ast » [State > Bool] ;

n
J [ast]} <ags ..o, n = 1,/_\1 I [[ast] n;
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3.2.4.3.

Intuitivement une formule de la forme {P} S {Q} va étre interprétée
par : "si P est vraje avant T'exécution du morceau de programme S
et que S termine alors Q est yraie aprés 1'exécution de S, Formel-
Tement, nous définissons {P} S {Q}

*
i) dans le cas ot S est un élément de Modif( ), par :

¢, (I[P n > I[0] (apply(S,n)))

i1) dans le cas ol S est un élément de Agent(*), par :

vz, WIPY = » Jfal (exec(S,5)))

3.2.4.4. Preuves_de _consistance

Pour prouver que les définitions axjomatiques sont consistantes, on
doit prouver que chaque axiome et régle d'inférence est valide par
rapport aux définitions algébriques. Pour cela nous utilisons les
techniques d'induction point fixe et d'induction structurelle [MAN 74,
LIV 78] pour prouver respectivement les pripriétés des “onctions et

des domaines récursivement définis.

. 1) V'affectation :

théoreme : 1'axiome {P <v/ed} v:=e {P} est valiile

démonstration :
par 1'interprétation des formules axiomatiques on ex \»
¥, (I[P <v/e>]n o
1[P] (apply(vi=e,n)) )

(*) Les programmes considérés ici sont déterministes
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Supposons 1a préassertion P<v/e>. D'aprés les définitions algébriques
ona:
apply(v:=e,n) = substituer (n, valvar(v), evalue (e,n)).

Pour prouver ce théoréme on va prouver un résuTtat plus riche :
I[P<v/ed>]n = I[P n'
ol n' = substituer (n, valvar(v), evalue (e, n)).

lemme 1 : VP€Ast, Ve eExp, Vvevar, YV n € Universe,
I[P<v/e>]n =I[[P] (substituer(n, valvar(v), evalue (e, n )))

Démonstration :

Le lemme se démontre par induction structurelle sur le domaine Ast.

- Par définition de Ast, 1'étape de base correspond 2 une étude sur la
structure du domaine Exp.

lemme 2 : Y E,ec Exp, VYveVar, VY ne Universe,
evalue (E<v/e>,n) = evalue (E, substituer (n, valvar (v), evalue (e,n)))

Démonstration :

De nouveau, on prouve le lemme par induction structurelle sur le domaine

Exp des expressions.

+ 1'étape de base est évidente

+ 1'étape d'induction suppose le lemme vrai pour toute expression F et
prouve le lemme pour tous les sous domaines de Exp.
On suppose la preuve des cas.

- Pour les autres cas, 1'induction porte sur 1'étude des prédicats :
siP=170Q .
alors I[P<v/e>]ln = (1fa<v/ed] n) = (IMQ]A) = I[P]+
siP=QAR
alors I[P <v/e>]ln

1o <v/ed]In A I[R<v/e>] n
1[Ql+ A IR] n'
=I1[Q AR] o

etc ...
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Finalement, & partir du lemme 1, i1 est claire que
1[p<v/e>n o> I[PTl (substituer (n, valvar(v), evalue {e,n))})
ce qui complete Ta preuve du théoreme.

2} 1'instruction vide :
théoréme : 1'axiome {P} nop {P} est valide.

démonstration :
Par 1'interprétation des formules axiomatiques on a
¥, (I[P n > I[[P] (apply(nop,n))
Sachant que dans le cas général on a
apply (nop, n) = <memend(n), datend.(n)_+':<sn0 , hop >
le résultat se déduit immédiatement du fait que I[[P]jse définit & partir

1 dela fonction evalue et que cette dernigre ne porte que sur des univers

parfaits.

3) 1"instruction d'avortement :
théortme : 1'axiome {false} abort {P} est valide.

démonstration :

Par 1'interprétation des formules axiomatiques on a
¥ n, (false > I[[P]](apply (abort,n)))

Ce qui est valide.

4} la composition séquentielle :

{P} S1 {Q}, {Q} S2 {R}
{P} S1 ; S2 {R}

ta validité des hypotheses.

théoréme : la régle d'inférence préserve

Démonstration :

On suppose les hypotheses {P} S1 {Q} et {Q} S2 {R} et la premisse
P de 1a regle de la composition séquentielle.

D'aprés 1'interprétation des formules axiomatiques {P} S’ ;S2 {R} se
d¢éfinit par : ¥V n, (IJPI n > I[Q] (apply (S1; S2,n))}
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Or par définition méme de 1'opération apply on a
apply (513 52,n) = apply (52, apply (S1,n))
Soit alors un univers n tels que I[[P]l n, par 1'hypothzse :
- siny = apply (S1,n) alors 1le] ny
- si IHQB‘H et si ny = apply (51;52,n) = app1y($2,n1)
alors I[R]] ny
et par transitivité de O on tire le résultat.

5) 1'instruction conditionnelle
théoreme : la régle d'inférence {Pabl s1 {Q}, P ATTbY S2 {0}
(P} if b then St else $2 fi {Q}
préserve la validité des hypothéses

démonstration :
La validité de la régle est déduite directement & partir de 1'é&tude

de cas menée sur les valeurs possibles de 1'évaluation de la condition

b. Par 1'interprétation des formules axiomatiques on définit la
conclusion {P} if b then S1 else S2 fi {Q} par
Yn, (I[P~ > 1[[Q] (apply (if b then ST else S2 fi, n)))
- Cas 1 : evalue (b,n) = false
de Ta définition algébrique de la conditionnelle, on a
apply (if b then S1 else S2 fi, n) = apply (S2,n) '
En supposant I[[P]] n on a par hypothese :
IfPIn ATevalue (b,n) D I[P Abn > I[PIn 5 IJQ] '
Or d'aprés la définition de la conséquence la premiare implication

se résoud, ainsi se termine la démonstration du théorzme pour ce
cas.

n
=

- Cas 2 : evalue (b, n) = true
La démonstration est analogue & la précédente.

6) 1'instruction itérative :

{PAb} S (P}
{P} while b doSod {P TTb}
préserve la validité des hypotheses.

théoréme : la régle d'inférence
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Démonstration : - ' o
par induction point fixe, on peut former la suite d'approximation
while! b do S od = L . ‘
whilel*1 b do S od = if b then S ; while' b do S cd else nop fi
Sachant que la définition algébrique de 1'itération est : ‘
while b do S od = if b then S ; while b do S od else nop fi
on utilise la séquence pour prouver
(PAb} S (Pr implique (Prwhile' b do S od {P ATTD}

- 1*étape de base de 1'induction point fixe vient immédiatement du
fait que par convention :
¥ n IR (apply (white’ b do S od, )
ITR] (apply’ (while b do S od, n))
true

[}

1l

- 1'étape d'induction suppose que la régle est va]id?+gour
while' b do S od et démontre la validité de while'" b do S od
stant donnée 1'hypothese (P A b} S {b}. .
La démonstration est menée par une étude de cas selon 1'évaluation

de b.

. Cas 1 : evalue (b,g) = false
dans ce cas !ﬁjlg}+1 b do $ od = nop
et la démonstration est alors écrite puisque
I[P n  par hypothese
I[P n nevalue (b,n) = false D I[[P ATb] n

. Cas 2 : evalue (b,n) = false 3
dans ce cas white™ ' b do Sod =5 ;while' bdosS od
sachant que {P A b} S {P}
et {P} while' doSod {P ATIb}
on déduit, moyennant la régle de la composition séquentielle, la
validité de la regle dans ce cas.
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7) la regle de la conséquence

P D R1, {R1} S {R2}, R22> Q
{pP} s {q}
préserve la validité des hypothéses.

théoreéme : la regle d'inférence

démonstration :
D'aprés 1'interprétation des formules axiomatiques on définit
1'hypothese {R1} S {R2} par :
Vn, (I[R1TIn > 1[R2] (apply(S,n)))
et d'aprés la définition de la sémantique des assertions on a
ITP > R1n = (IJPIn) o (I[Rt]n)
1Rz 5 Qll n* = (1[R2] n*) o (1[[Q ] n")
et comme par hypothéses P> Rt et R2> Q, on en déduit que
Vo, (I[PTn > IfQ] (apply(S,n)))

ce qui prouve le théoréme.

8) la regle de 1a conjonction
{P} S {Q}, {P} S {R}

{P} S {Q AR}
Ta validité des hypothéses.

théoreme : la reégle d'inférence préserve

démonstration :
Par 1'interprétation de {P} S {Q A R} on exige :

Vo, (1fPDn > 100l (appiy(s,m)))
Comme par hypothése P} S {Q} et {P} S {R}, il est clair qu'on
3 I[PD n, 1[Qlln* et IJR]n* avec n' = apply(S,n), or d'aprés
la définition des assertions :

1T ARTn" = (1Qln") A (1[RIn")
ce qui résoud l1a conclusion puisqu'on a en fait besoin que de
T4mpiication (IQl ') A (ITR]n") > 100 AR n'.
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9) composition paraligle
théorame : la régle d'inférence qui suit préserve la velidité des

hypothéses

{P1} S1 {Q%}, ..., {Pn} Sn {Qnl,
satisfation des communications

{PI1A..APNR} AV:iSU/ oo/ AnziSn {Q1 AL AQn}

démonstration :

Nous allons démontrer le théoréme dans le cas d'un systéme composé

de deux processus communicants X et Y.

Fait 1 : exec (X::x //Y:iy, <nys nY>) =

six =nop Ay =nop
219[§,<n;, nQ>
sinon exec (X:ix' // Yiiy', <ng,ny)
fsi
ol X, X', ¥, y' des termes de la sorte Modif,
X, Y des termes de la sorte Idprocess, et
nys “k’ n&, nys ”}' n; des termes de la sorte Universe
avec X', y', ”k et nQ sont décrits par une étude de cas sur
la forme de x, vy, ny et nys
et n&, n§ sont des univers terminaux de 1a forme
<nemend(nz), datend(nz),nop> olt Z est 1'un des identi-
ficateurs de processus X, Y.

Fait 2 : on dispose des esquisses de preuve relatives aux composants
du systeme parallele, ainsi que des assertions relatives a
1a satisfaction des communications de ces composants.
Autrement dit, on sait que
. T[PyDmy 1[0y T ny
o IEp ey THQDny

Pour toute paire de communications complémentaires dans
XetyY
st {ay} X.Yle {BX} s {uY} Y.X?v {BY} s

ators (ay Aay) D (8y A By) <v/e>
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Remarque :
Pour toute assertion R et tout univers n, si les variables de R
apparaissent libre dans n alors I [[R] n = true,

Idée de la démonstration :
Etant donnée 1a définition récursive de la fonction "exec" (fait 1),

utiliser un raisonnement par récurrence (induction point fixe) sur
le nombre d'appel de cette fonction.

J IIPX AP]] (nx, nY>° o]
exec' (X::x /Yy, <nys nY = nys nY> >
n
J EQX A Q] <nys ny>
sous Tles hypotheses
#os TP ng > 10,0 o
1070 ny > 1000 Y
H3 : satisfaction des communications & 1'étape i,

noté ;oopére1 (preuvex, preuve Y)

i) 1'étape de base de 1'induction vient immédiatement du fait de la

convention établie lors de la définition de la fonction d'inter-
prétation J.

i1) 1'étape d'induction, suppose la démonstration du théoréme a
1'étape i, et le prouve & 1'étape i + 1.

QX,Wfﬂ = exec {X::x //Y: y,qx,w>)
= exec (Xiix //Y:ity, exec! (X::x'//Y::y',
<nys nv>.-1))
sous les hypotheses :
- validité de 1'étape i
-J EPX A PYH <nys nY>o .
- 3R, Ry € At tq IRy AR <nys my>!
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- Cas 1 : <nx, nY> est un état parfait (parce que “es univers

ny et ny qui le composent sont tous les deux parfaits).

. Cas 1.1 : x et y sont des modifications autres qgue des commu-

nications.

En supposant {R }ox {SX} et {R by {SY},1i est facile,
moyennant la def1n1t1on a1gebr1que de exec et la défini-
tion de 1a fonction I sur les états non parfaits, d'établir

1
I[[RXH nx 2 1 U_S _[JT\1+

1Ry ny 2 LRy

£t comme les modifications impliquées par ce cas sont
différentes d'actions de communication, les preuves de
X et de Y coopérent a cette étape.
Finalement, moyennant la remarque ci-dessus et la défini-
tion de J ] .

J [[R AR D(nx, n\(>1 S5 J HSX A SY]] (nX, nY>H1
or par hypothese de 1' etape i

JIIP AP []<nX, nY> > IRy AR [ <nys nY>
le théoreme est alors demontre pour ce cas

J[[P APﬂ(nX, nY b

i+1
J [IRy A Ry [l <nys nY> > J[sy n Sy I <ays nY> >

J [0y A QT <nys nY>

. Cas 1.2 : x est une action de communication et v est une modi-

fication simple, autre qu'une communication.

D'apres la définition algébrique de exec, on doit trouver
<ngs 2™ = <ol apply ys ny)

En supposant {R Ty {S }, i1 est évident que

' 1
TIR ny > 1[50 n” .




. Cas

. Cas
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La communication n'ayant pas 1ieu, 1'hypothése de la
coopération des preuves de X et Y, héritée de 1'étape
précédente, reste valide & cette étape.
De plus, moyennant le fait que
i i+ i i
RN (M RS EN DL
N i i
Atnsi 3[Ry A RD <nys ny>i s 9 TRy A Sy <nys mp Y,
et par hypothése d'induction on démontre le théoréme
pour ce cas :
J HPX A PYH <nys ny>
i i+
J [[RX A RYH <nx, nY> D J IIRX A SY]] <r|x, nY>
n
J [[QX A Qy]] <ﬂxs nY>

1.3 : y est action de communication et x est une modifi-
cation simple.
Démonstration analogue a celle du cas 1.2.

1.4 : x est un envoi d'un message et y est une réception
de message.
D'aprés la définition algébrique, en supposant x = X.Yle
ety =YX, ona
LA <n}, substituer (n;, valvar(v),
eva1uer(e,n;))>

En supposant {RX} X [SX} et {RY} y {SY}, et 1'hypothese
de coopération des preuves de X et Y a 1'étape i,

coopere *1 (preuve,, preuve,) = coopare’ (preuvey, preuve

<nx s nY

)

A ((Ry ARy D(Sy ASy) <v/ed) :

Par hypo?hése on a ? ERX A RYﬂ <qx, “Y>]’

; : ,
TR ny DTMSD ny™"s TIRD ng D TOs,Tny*" et
(RX A RY) D(SX A SY) <v/e>.

. Cas

Cas
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11 parait alors évident que 1'on qit :

J [[(SX A SY) <v/ed]| <y ”Y>1'
Moyennant la définition de J et la remarque en début
de ce paragraphe on va avoir 1 ESX <v/e>ﬂ n; et
I ESY <v/ed]l n}-
D'aprés la définition axiomatique de 1'affectation on
va avoir

i i+l
Ly <w/ellny D1 IEMIEM
i i i+
et I [sy <v/ed]l ny 3 I []_SYD ny
Finalement sachant que n;+1 = n; et moyennant la

définition de J, on a ]
i i+
J IRy a Ryl <ny> ny> D9[Sy A SyIl <ny» ny?
et ainsi on a démontré le théoréeme pour ce cas.

1

1.5 : x est une réception d'un message et y est 1'envoi
de ce message.
Démonstration analogue au cas 1.4.

1.6 : x et y sont des actions de communications non
complémentaires.
n;+1 et n;+1 sont alors des univers avortés.
Par hypothése J [RX A RYH <nX, "v5‘ et les preuves de
X et Y cooperent a 1'étape i+t
Ici puisque x et y ne sont pas complémentaires, il y a
violation de 1a loi du miracle et on a @
coopérei+1 (preuvex, preuveY) = coopére’ (preuvex, preuveY)
A false
Donc nous pouvons écrire
3[Ry A RyT <ngs np' D
J [[fatse]] <y, ny> " D
JH%'\%E<W,npn
d'aprés la définition de J et 1'axiome de 1'avortement.

i+1




- Cas 2 : <nx, nY>1 est imparfait (parce que 1'un des univers
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composants est imparfait).

Supposons pour la démonstration, que n} est parfait et
nY est imparfait (la démonstration dans 1'autre cas est
analogue 3 celle qui suit).

. Cas 2.1 : x est une modification simple, autre qu'une action
de communication.
En supposant {R } X {S }, il est clair que

1 [RyD ny nX > 1(s,] ny i

oli n} AL est calculé d'aprés la définition algébrique

de exec.

Par hypothese on a également J ERX A RY] <nys nY>i

et les preuves de X et Y coopérent & 1'étape i.

Comme la modification s impliquée par ce cas n'est pas
une action de communication, la coopération des preuves
a 1'étape i + 1 est 1a méme que celle de 1'étape précé-
dente.

D'aprés 1a définition algébrique de exec, 1'univers n;+1
est so1t le méme que 1'univers n}, soit 1'univers parfait
de "Y' Dans tous Ies cas

i+1
IRy "Y O 1Ryl ny
Ainsi, moyennant la définition de J et les hypothéses
on a
i
J [RX A RY]] <ngs ny>" D [[Sx A RY]] <nys my?
Et d'aprés 1'hypothése d'induction,
IOy Pyl <ngs
| r
J HR A RY]] <nys nY> 2 [[S A RYI]<“X’ nY> 3

i+l

J [[QX AQY]] <nys n,,)
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. Cas 2.2 : x est une action de communication
D'aprés la définition algébrique de exec devra avo1r
<nys “Y> = iy, <memend(nY) datend(nY , nop>> 't
Par hyptohese, on a  J [Ry a RJi<ny, nY)‘ et validité
de la coopération des preuves de X et Y & 1'étape i.
I1 est clair d'aprés la définition de J, [ HRXH n; et

i
TRy ll ny-
Par déf1n1t10n meme de la fonction I, on peut écrire

i+1
I [IRYI] nY = [ IIRY]] ny
Ainsi, moyennant ces résultats
J IRy AR <nys 0y O I [Ry AR <nys my>
X Y XY X Y L |
ce qui démontre le théorgme dans ce cas :
J [[PX A PY]] <nx, nY>°
i j+1
J ]IRX A RyT <nys my>" D9 [IRy A RyDl <nys ny>
n
300 A 0yl <nys ny>

i+

3.2.4.5. En_guise_de conclusion

Nous venons d'exposer la sémantique axiomatique de LPPSD, ainsi que
sa complémentarité avec la sémantique algébrique.

Si la formalisation axiomatique est supposée étre la spécification
définitive de cette partie du langage, alors le modéle aigébrique
est prouvé étre 1'implantation (abstraite et) correcte de cette
partie ; ainsi les preuves établissent qu'il ne se produira jamais
un résultat qui falsifie un théoréme de la sémantique axiomatique.

Si par contre, la formalisation algébrique est supposée étre la
spécification définitive de cette partie de langage, la formalisation
axiomatique est alors fournie pour donner une technique de preuve
valide, qui ne permettra jamais de déduire un faux théoreme. Cepen-
dant, la formalisation axiomatique n'est pas suffisamment riche

pour établir toutes les propriétés des programmes écrits en LPPSD.
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Bien sOr, i1 n'est pas du souci du spécifieur de choisir la
formalisation définitive. L'existence de preuve de complémentarité
montre que toutes les définitions du méme morceau de Tangage sont
dans un sens compatibles et que 1'on peut utiliser & n'importe
quel moment une d'elles selon le but choisi. Par exemplie, la for-
malisation axiomatique pour prouver des propriétés de programmes,
la formalisation algébrique pour guider 1"implantation.

Finalement, i1 est & noter que le systeme axiomatique présenté
est 3 critiquer comme tout systzme de logique & la Hoare ; logique
qui, malgré tout, a le mérite de permettre une mise en oeuvre de
méthodes de preuve pour des classes de programmes de plus en plus
grands, dont certaines ont pu aboutir & des systémes plus ou moins
automatiques.

Donc, comme pour tous les systemes formels, se posent pour celui
que nous avons présenté les problémes de consistance et de complé-
tude [WAN 78, CLA 79, DON 82]. N'ayant nullement 1'intention de

nous étendre sur 1'étude de tels problzmes dans le cadre de cette
étude, nous nous contentons

i) d'affirmer que les axiomes A1 a A3 et Tes régles d'inférence
R1 & R4 forment un systéme suffisamment puissant (d'apres

[coo 78]} pour prouver toute instruction correcte d'un
programme itératif et séquentiel.

1) de nous réferrer a [APT 80] pour ce qui concerne 1'étude du
systéme complet. Le seul reproche que nous faisons a cette
méthode de preuve est le nombre de cas nécessaire pour tester
la coopération qui, par exemple, pour deux processus se résoud

en ml » m2 tests ol ml et m2 sont proportionnels & leur lon-
gueur,
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4, REMARQUES

Au terme de ce chapitre, nous souhaitons évaluer 1'apport de
1'outil de spécification algébrique pour la formalisation de
Ja sémantique de LAGALERE, I1 convient alors de noter que

i) le caractzre formel de 1'outil donne une définition
rigoureuse de la sémantique du langage et favorise
1*existance d'un cadre théorique sain ol les prauves de
programmes peuvent &tre menées.

ii) le caractere d'abstraction de 1'outil, permet de ne faire
intervenir aucune contrainte sur la classe des langages
de programmation objets, le type de machines supportant
1e langage, etc. De plus i1 permet de n'avoir qu'un seul
cadre cohérent ol structures de données et structures de
contrdle peuvent a la fois &tre spécifiées.

ii1) le caractere structurant et évolutif de 1'outil permet
d'entreprendre une formalisation selon une méthode descen-
dante et par niveau (construction hiérarchisée du type
associé a la formalisation du langage). De plus i1 permet
en général de faire correspondre un changement minime dans
la spécification si 1'on admet un changement minime dans le
langage.

iv) 1'outil permet d'estimer a priori la difficulté de réalisa-

tion d'un compilateur pour le langage en mettant en évidence
les points cruciaux du non déterminisme et de communication.

v) 1'outil permet aussi de donner une représentation concréte
des objets sémantiques (des arbres décrits par des expressions
composées & 1'aide des constructeurs & partir d'un objet
initial) sur lesquels est offerte la possibilité d'effectuer
des calculs.
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vi) 1'outil permet de mieux comprendre les concepts a formaliser,
Nous avons en effet remarqué que la sémantique de 1'algebre
initiale ne garantit pas la correction totale de 1'interprete
du langage, car elle n'exprime rien sur la non terminaison.
Par contre, si on considere des modéles prolongeant un modale
du type de base on y rend équivalents les termes sans forme
normale. D'autre part, choisir un modéle terminal revient &
rendre équivalentes les expressions ayant toujours la méme
valeur (par les opérations d'évaluation), Tes états ol les
expressions ont la méme valeur, les modifications ayant le
méme effet (par les opérations d'interprétation). On peut ainsi
se limiter a rendre équivalents parmi les états sans forme
normale, ceux qui conduisent a un méme calcul infini.

 CONCLUSTON
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CONCLUSION

11 convient maintenant de faire le point sur cette contribution
a 1'étude de la sémantique du parallélisme, et d'esquisser les
problemes ouverts et les prolongements gque nous envisageons pour
nos futures recherches.

Notre préoccupation de départ fut 1'étude du parallélisme et de
ses problemes tant par Teurs mises en ceuvre dans les langages

de programmation que par leurs spécifications dans des modéles

d'expressions adéquats.

Un survol rapide de la 1ittérature sur le parallélisme montre
deux différentes approches : la premiére est fondée sur les
primitives de synchronisation, la seconde est basée sur les
opérations de communication. L'habilité de la seconde approche

a fournir un support “méthodologique" adéquat pour le développe-
ment des programmes paralléles et de leurs preuves, nous a motivé
pour entreprendre une telle expérience.

C'est alors que nous nous sommes penchés sur 1'étude des fondenents
de Ta sémantigue des langages de programmation. IT est intéressant
de voir comment 1'idée d'utiliser les technigues de spécification
algébrique pour la formalisation de la sémantique a pu émerger. La
théorie des types abstraits est extrémement passionnante puisqu'elle
permet de spécifier des structures de données assez riches par des
techniques équationnelles et récursives. Le caractére trés systéma-
tique de 1'application d'une telle technigque a la formalisation des
langages de programmation seéquentielle, nous a donné une direction
de travail précise : étendre ces résultats aux langages supportant
1e nondéterminisme et certaines figures du parallélisme, notamment
de la communication des processus.
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Nous avons rencontré, au cours du développement de la formalisa-

tion du petit langage considéré (LAGALERE), la nécessité que les

dates soient explicitement manipulées. Nous définissons celles-ci
dans une spécification de base sur laquelle nous pouvions définir
Tes opérations liges & 1'exécution des modifications élémentaires
relatives au processus.

Nous imaginons que ce travail apporte une contributicn, minime
quelle soit, a 1'étude du parallélisme et de sa formalisation
méme si de nombreux problémes seront soulevés et resteront

ouverts.

Cependant, nous avons le sentiment d'avoir, au cours de ce dévelop-
pement, noté des résultats auxiliaires qui devront étre détaillés,
c'est le cas par exemple de 1'applicabilité de 1'outil (sémantique
temporelle) aux systemes temps réel, ou encore de la possibilité
d'optimiser "les temps de réponse" dans le cas des systemes de
processus communicants par le mécanisme du rendez-vous (lorsque le
résultat de 1'action de comunication n'est pas promptement utilisé
par les modifications qui la succadent), mais aussi de la complémen-
tarité des formalisations axiomatiques et algébriques,

Néanmoins le travail le plus urgent a mener doit étre 1'étude d'une
implantation (nous avons d'ailleurs tenu & montrer en annexe 4
Tes résultats d'une implantation en PASCAL) des idées principales
de notre approche "sémantique temporisée". En méme temps que ce
travail nous désirons étudier :

i) 1'applicabilité de la technique des spécifications algébriques
pour la prise en compte des notions de définition de types de
structures de données, de programmation "modulaire", et de pro-
cessus dynamiques.

~—

i1) 1'apport de 1'idée de manipulation explicite des notions tempo-
relles liées & Ta simultanéité des “calculs" des processus
pour "bien spécifier" des problemes paralléle et fournir une

aide méthodologique pour la mise en oceuvre de tels problémes.
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ANNEXE 1

SYNTAXE DE LAGALERE

1. Méta-langage et méta-symboles

La syntaxe est décrite dans un méta-langage de type BNF ; la
signification des méta-symboles est la suivante :

méta-symbole ' signification

y I
"QGH$dh i := est défini comme
| | ou comme
{ = peut étre répété 0,1 ou plusieurs fois
{ M peut étre répété 1 ou plusieurs fois
{ ¥F optionnel

2. Eléments lexicaux

Les programmes sont construits a partir du jeu suivant :
- les 26 lettres majuscules,
- les 26 Tettres minuscules,
les 10 chiffres décimaux,
- les caractéres spéciaux suivants :
L, ()r-x/=>< 0O
- le caractere espace

I1 y a quatre sortes de constituants lexicaux :
- Tes délimiteurs

- les mots clés {en majuscule dans la grammaire)
- les identificateurs

- Tes constantes littérales (true et false)

I1 est possible d'insérer des commentaires dans un programme. Un
commentaire commence par une accolade ouvrante et s'étend jusqu'a
la fin de la ligne ol figure une accolande fermante.
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+
3. Syntaxe term ::= factor {multop factor}

factor ::= {NOT}® primar
programme ::= seqprog | parprog

primar ::= variable | constant | (expression)
seqprog ::

PROGRAM identif {; declvar}® ; BEGIN seqbody END.
declvar ::= VAR identif {, identif}” : type gaEp U E | =
multop :i= « | /

comparop :i= = | O | > | <[ >= | <=

jdentif ::= letter {letter | digit}*
1etter::=A|B{CI...1Z|a|blc|...lz

gigit =01 12]314]5(617]8]°

type ::= boolean | integer
*
segbody ::= instruct {; instruct}

instruct ::= NOP | variable := expression |
ALTOR segbody O seqbody ROTLA |
IF expression THEN segbody ELSE seqbody FI |

WHILE expression DO segbody 0D X
i s constant ::= number | litteral
a ::= PROGRAM identif ; d + .
parprog eclprocess {// declprocess}* END. number ::= digit | number digit
delprocess ::= PROCESS identif {; declvar}’ ;

BEGIN parbody END ; Titteral ::= true | false
parbody ::= command {; command}”

command ::= NOP | ABORT | variable := expression |
SEND expression TO identif |
RECEIVE variable FROM identif |
IF expression THEN parbody ELSE parbody FI |
WHILE expression DO parbody 0D |
ALTOR parbody O parbody ROTLA

variable ::= identif

expression ::= boolterm {OR boolterm}*
boolterm ::= boolfactor {AND boolfactor}”
boolfactor ::= simpleexp {comparop simp'leexp}*

simpleexp ::= {addop}’ term {addop term}*
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ANMEXE TI

AXIOMATISATION DE LPP SYNCHRONE

L'axiomatisation qui suit généralise la définition de 1'opération
exec : Agent x State — State, décrite au § 2.4.1. ch. IV pour forma-
liser la sémantique des liens des programmes paralléles, pour la
prise en compte des systémes constitués de n agents communiquants
(n>2).

Nous avons basé cette axiomatisation sur les faits que

- d'une part, i1 faut profiter au maximum de la commutativité et
de 1'associativité de 1'opérateur du parallélisme, er ce sens
que dans la définition de 1'opération "exec" les agents les plus
intéressants (i.e. ceux qui communiquent) apparaissent en téte,

- d'autre part, le calcul de la date minimale de la fin d'exécution
d'un agent est calculé en posant deux hypotheses a propos des
communications.

. 1) la date de fin d'un envoi ou d'une réception d'un message est
a priori inconnue (infinie) si 1'on considere les agents indé-
pendamment les uns des autres.

ii) la date de fin de la transmission d'un message est une constante
connue (plutdt supposée 1'étre) dans le cas ol deux agents sont
aptes & se communiquer un message par 1'intermédiaire d'actions
de communication complémentaires.

La spécification de 1'interprétation des agents de LPF synchrone
est ainsi formulée :
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Opns : exec : Agent x State » State ;
Eqns : A € Agent ; EA€ State ;
stopped(A) v aborted(A) = true =
exec(A, EA) = By
stopped(A) v aborted(A) = false =
exec(A, ZA) = exec(projl(activ(A, ZA)),
projz(activ(A, ZA))) 3

Opns : activ : Agent x State > Agent x State

>

% fonction de "transition" permettant de décrire
1'évolution pas & pas d'un agent dans son propre
état %

Fin 3

Pour compléter cette spécification nous allons décrire les opérations
auxiliaires qui y interviennent.

activ (X:: if b then x, else x, fiix/ A, <y, L) =
si eval (b, nX)

alors activ(X:ix, 3 x // A, <nys £p2)

sinon activ (Xzix, 5 x // A <ny, £p>)

fsis

Opns : stopped : Agent - Bool ;

Egns : A,B€ Agent ; X € Idprocess ; x € Modif ;
stopped(A //B) = stopped(A) A stopped(B) ;
X = nop => stopped (X :: x) = true ;
(x = nop) = stopped (X::x) = false ;

Fin ;

Opns : aborted : Agent -+ Bool ;

Eqns : A,B € Agent ; X € Idprocess ; x € Modif ;
aborded (A // B) = aborted (A) v aborted (B) ;
x = abort = aborted (X::x) = true ;
T (x = abort) = aborted (X::x) = false ;

Fin ;

1(datefin (X::x1 HREOB nx) = infini) =
activ (X::x1 3 Xy /A, <y, ZA>) =
si datefin (X::x1 HEP nx) & datefin (A, ):A)
alors < X::xZ// proj1 (activ(A, ):A))>,
<apply (x1, ny)s proj, (activ (A, ZA))>>
sinon << X::x, /prog, (activ(A, ):A))>,
<<memend (n,), datend (ny), x,>, proj, (activ (A, EA))>>

Opns pr'oj1 : Agent x State -+ Agent ;
pro;j2 : Agent x State + State ;
_Eﬂ[l_g_:AEAgent;zAE State ; ; fsi
pr‘oj1 (<A, EA>) =A;
pr‘o\j2 (<A, ):A>) =I5

et

T A
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datefin (X::x1 3 %y "X) = infini A Xy = X¥lex =
activ (X::X.¥lex; x, Y2y 3 Y, R ngs ny>s 2p0) =
si datefin (Y::y,5y,, ny) = infini
alors si ¥y = Y.X? vy
alors si cstcomn § datefin (A, 1)
alors <CX:ix, // Y:iy, // projy (activ (A, 1,))>,
<<nx,
subst (“Y’ vy, eval(ex, “Y)) >,
proj, (activ (A, EA)) >
sinon <« Xaix, /f Yiiy, 4 plr'o,j1 (activ (A, ):A)) >,
<<nX,
ensubst(nY,vy, eval(ex, nx)) >y
proj2 (activ (A, EA)) >
fsi
sinsi Yy = Y.X! ey
alors «X::abort 3% 5%, /I Y::abort;y1 3o /N A>,
' <<nx, nY>, EA>>
sinon <<X::x1 3% /] proj, (activ (Y::y1 3y A< v 2A>))>,
< ys Proj, (act:'iv(Y::y1 Y, //A,<ny, 2A>))>>
fsi
sinon <CX:ixy 3%, //proj, (activ (Y:iyy vy /A, <nyy D)),
. < gs Proj, (activ(Y::y1 Yy WA, <nys ):A>))>>
si s
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datefin (X::xY 3 Xy nx) = infini A X, = XY?Tvx =
activ (X::iX.Y?vx; Xg VA TR oA, Lnys nY>, 2A>) =
si datefin (Y::y1 3 Yo nY) = infini
a_]_gr_s_gi_y1 = Y. X! ey ‘
alors si csteomm & datefin (A, EA)
ators <KXix, #Y¥ity, / Proj, (activ (Ry 23D} >,
<< subst (nx , vx, eval (ey, ny)),
nY>,
p}"oj2 (activ (A, EA)) >>
sinon KX:x, /Yiiy, i prog, (activ (A, ZA)) >
«ensubst (nx, vx, eval (ey, nY)),
nY>,
proj, (activ (A, EA)) >
fsi
sinsi ¥ = Y. X7 vy
alors <KX::abort ; X153 %, // Yirabort Yi3Y, e,
<<n)(5 ny >, ):A>>
sinon «X:ixg 5 X, //proj, (activ(Yizy, 5y, /A <nys ) )>s
{nys prod, (activ (Y::y1 3 Yy HAs <y, EA>))>>
fsi
sinon <<X:ixy 5 %, #/prody (activ(Yeiyy sy, /A, <nys Iy P,
<nX, pmj2 {activ (Y::y1 3 Yy /A, <“Y’ ZA>))>>

fsi 3

Fin 3




145

Pour décrire 1'opération "activ" nous avons fait une étude par cas
des modifications a entreprendre par un programme quelconque.
Ainsi Torsque nous supposons qu'un agent est apte 3 communiquer
(cas ol 1'opération "datefin" donne un résultat égal & 1'infini),
nous nous intéressons a 1'agent avec qui il veut communiquer.

Deux cas se présentent :

- soit, ce dernier veut entreprendre une action de communication
complémentaire 2 celle spécifiée par le premier et dans ce cas
nous établissons la communication par une affectation,

- soit, ce dernier ne posséde pas d'action complémentaire a celle
spécifiée par le premier et dans ce cas nous établissons 1'attente
du premier sur son action de communication.

Par contre, lorsque la modification est supposée étre différente
d'une action de communication, nous nous intéressons A sa date

de fin d'exécution pour pouvoir la comparer avec celle des autres
agents s'exécutant en paralldle et décrire ainsi le prochain état
du systeme dans leguel -au moins un agent possdde un univers parfait.

La description de 1'opération "activ" a été menée sous 1'hypotheése
de la spécification des opérations auxiliaires "datefin" et "ensubst"
dont voici les opérations :

Opns : ensubst : Universe x Var x Value -+ Universe ;
Egns :

ensubst (nx, vid, val) = <mem (nx), date (nx), vid := val)
Fin ;

Opns : min : Time x Time + Time
Egns :

min (t1, t2) = si t1 ¢ t2 alors t1 sinon t2 fsi
Fin ;

|
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Opns : datefin : Agent x Agent » Time ;
% calcule la date de fin d'exécution de toute action
d'un agent donné selon les hypothéses fixées au début

de 1'annexe %

Eqns :

datefin (X::x, nX) =

si mod (nX) = nop

alors cas x denop,abort, v := e, if b then Xy elsz x, fi
alors datend (apply(x,ny))
sinon infini

fcas
sinon datend (ny)
fsi;

datefin (X::x /A, <"X’ ):A>) =

si V{datefin (X::x, nx) = infini)

alors min (datefin (X::x,nx), datefin (A, EA))
sinon datefin (A, Zp)
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ANNEXE 111

EXEMPLE DE PREUVE :
PARTITION DE LA REUNION DE DEUX ENSEMBLES

Enoncé

Soient S et T deux ensembles disjoints non vides. On veut parti-
tionner la réunion de S et T en deux ensembles S' et T' de telle
facon que :

i) #S = #S' et #T = #T' o #X est le cardinal de 1'ensemble X,
i) tout élément de S' soit plus petit que tout élément de T'.

Hypothéses
Nous supposerons que LAGALERE supporte la structure de données
"ensemble" (SET OF type) et les opérations de leurs manipulations.

Solution séquentielle

Soient MAXI(X) et MINI(X) les fonctions donnant respectivement
1'é1ément maximal et minimal de 1'ensemble X.

PROGRAM partisionseq ;
VAR S,T : SET OF integer ;
mn, mx : integer ;

BEGIN

mx := MAXI(X) 5 mn = MINI (T) ;

WHILE mx > mn DO

S:=5 N\ [m]; T:=TU [m] ;

MINI (T) 5 T :=T \Nfmn] 5 S := 5y [mn] ;
MAXI (S) 3

mn
mx
0D ;

END 3
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Solution parallele

On considére deux processus paralléles PART1 et PART2 qui s'échan-
geront le maximum courant de S et Te minimum courant de T jusqu'a
ce que ces valeurs courantes soient égales aux anciennes valeurs.
PROGRAM partitionpar ;
PROCESS partt ;
VAR S : SET OF integer ;

mx1, mn1 : integer ;
b1 : boolean ;
BEGIN

b1 := false ;

WHILE not(b1) DO
mx{ := MAXI(S) ;
SEND mx1 TO part2 ; S := S\ [mx1] ;
RECEIVE mn1 FROM part2 ; S := Sy [mn1] ;
b1 := (mx1 = mnt) ;

0D ;

END ;

// PROCESS part? ;
VAR T : SET OF integer ;
mx2, mn2 : integer ;
b2 : boolean ;
BEGIN
b2 := false ;
WHILE not(b2) DO
RECEIVE mx2 FROM partl ; T := T U [mx2] ;
mn2 := MINI (T) ;
SEND mn2 TO part! ; T := T \ [mn2] ;
b2 := (mx2 = mn2) ;
0D ;
END ;

END.

Vv

e b

Sy = e
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Preuve du programme séquentiel

On supposera que MAXI(0) = - =
NT=p&#SO>0& #T> 0}

(SOT=P&#S=n>08&#T =m>0 & MXI(S) € S}

mx := MAXI(S) ;3

mn := MINI(T) ;
{sn1=g&#s=n>0&#l‘=m>0&mx=MAXI(S)&mn=MINI(T)
amn€ T &mx €S}

WHILE mx > mn DO
(SAT=P&#S=n>0&#T =m>0 &m = MAXI(S) & MN = MINI(T)

gmx€S&meT&mx > mn}
S =S\ [m] s

SNT=0 &#S = n-1 S= 0 & #T=m>0&mx &T &mx > MAXI(S)
& mn = MINI(T) & mx > mn}

T:=TuU [ 3

(SAT=@&#S=n-1>0&#T =m+1 >0 &mx > MAXI(S) & mx > mn
& mn = MINI(T) & MINI(T)} € T}

mn := MINI(T) ;
mel > 0 & mx > MAXI(S) &mn€ T

(SOT =0 & #S =n-1>=08&#T
mn = MINI(T)}

T:=T\[m] ;

{SOT =0 & #S = n-1>=0 & #T
mn < MINI(T)}

m> 0 &mx > MAXI(S) &mn & S

S :=5U [mn] 3




150

SOT=Q&#S=n>08 #T
MAXI(S) € S & mn < MINI(T)}

m>0 &mx >MAXI(S) &mne S

mx := MAXI(S) ;

SAT=0&#S=n>08#T
& mn < MINI(T)}

m>0&m S &mx = MAXI(S)

0D

{mx <=mn & SNAT =0 &#S =n>0&m = MAXI(S) & mn > MINI(T)}
{(SOT =0 &#S>08&#T >0 &MAXI(S) < MINI(T)}

Preuve
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du programme paralléle

a) esquisse de preuve du processus PARTY :

{S # ¢}

{#S =

{#S =

{#S =

{#S =

{#S =

{#S =
& mn1

{#s =

{#5 =

{#S =

On supposera que MAXI(@) = - =

b1 := false ;

n >0 &bt = false}
WHILE not(b1) DO

n>0 &bl = false & MAXI(S) € S}
mx1 := MAXI(S) ;3

n>0 &bt = false & mxi € S & MAXI(S)€ S & mxt
SEND mx1 TO part2 ;

n>0 &bl ="false & mx1€ S & MAXI(S) € S & mx]
S =S\ [mx1] ;

n-1>=0&bl = false & 1€ S & me1 > MAXI(S)}
RECEIVE mn1 FROM part2 ;

n-1>=0 &bl = false & mx1 > MA/{S) &mn ¢ S
<= MAXI(S)}

S := S U [mnt] 3

H

n>0 &bl =false &mnl € S & MAXI(S) S & mx1 »>=

b1 := (mx1 = mn1) ;

n> 0 &MAXI(S)E S & mx1 >= MAXI(S) & b1 = wni
o ;

n>0&b1=true & mnt = mx1 & mx1 >= MAXI(S)} -

{S # & & mnt = mx1 & mx1 >= MAXI(S)}

MAXI(S)}

MAXI(S)}

MAXI(S)}

mx1)}
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¢} regroupement des esquisses

b) esquisse de preuve de processus PART2 y

faitl: (S #0) PARTI(S #0 & mnl =mx1 & mx! >= MAXI(S)}

(T # 9}
fait2 : (T # @) PART2{T # @ & mn2 = mx2 & mn2 < MIND (1)}
b2 := false ; | invariant global = {SMT = §}
(#T=m>0 & b2 = false} | satisfaction de la communication :
WHILE not(b2) DO ’{ i) {pré (PART2 ! mx1) & pré (PARTT 7 mx2)}
{(#T=m>0 & b2 = false} . (#S=n>0 & mx1€ S & MAXI(S) = mxt & bl = false
receive mx2 FROM part! ; 8 #W W50k ba~ faleek
FR t
(#T=m>0 & b2 = false & mx2 ¢ T} ! SEND mx1 TO part! // RECEIVE mx2 FROM part2
T:=TU 2] ; {#S=n>0 & mxi€e S & mx1 = MAXI(S) & bl = false
' ’ | & #T =m>0 & b2 = false
{(#T=m1>0 & b2 = false & mx2 € T & MINI(T) € T} i & mx1 = mx2}
mn2 := MINI(T) ; ; {(#S=n>0 & mx1 €S & mx1 = MAXI(S) & bl = false

WT=m1>0 & b2« false s mzeT & me - MINI(T)} ‘ { post (iA:;ZT! m:‘l; 0& &po:i (P:\ak}l’?e'}.’ mx2)
SEND mn2 TO part! ;
i) {pré (PART2 ? mn1) & pré (PARTY ! mn2)}

{(#S =n-1>0 & bl = false & mxl€ S & mxt > MAXI(S)

T=T N [mn2] ; : & #T =me1 >0 & b2 = false & m2 T

#T=m>0 & b2="false & m2&T & MINI(T) T & m2 < MINI(T)} e
b2 := (mx2 = mn2) RECEIVE mn1 FROM part2 // SEND mn2 TO part!

(#T=me1 >0 & b2 = false & m2e€ T & mn2 = MINI(T)}

.
#T=m>0 & b2 = (m2 = mx2) & m2 < MINI(T) & MINI(T) € T ] (#S = n-1>0 & b1~ false & mi¢sS & mi>MAKI(S)
o : '. & #T =m+1 >0 & b2 = false & mn2 €T
1 & m2 = MINI(T) & mn1 = m2}

{(#T=m>0 & b2 = true & mn2 = mx2 & mn2 < MINI(T)} {#S =n-1>=0 & bl = false & mx1 ¢S & mxt > MAXI(S)
T#P & mn2 = mx2 & mn2 < MINI(T)} i & #T =m+1 >0 & b2 = false & m2 €T

i & mn2 = MINI(T)}

] { post (PARTZ ? mn1) & post (PART1 | mn2)}

=
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Régle de 1a composition paralldle :

{pré (PART1) & pré (PART2) & SNT =g}
(S#Q & T#P &SOT=0

PART1 // PART2

{S#0 & mnl =mx1 & mxi >= MAXI(S)
& T#P & mn2 =mx2 & mn2 < MINI(T)
& mni = mn2 & mx1 = mx2
& ST =9}

{S#P & T#@ & MAXI(S) > MINI(T) & ST =g}

e

Fre =

e Lot
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ANNEXE 1V

UN PROTOTYPE DE DESCRIPTION
DE LA SEMANTIQUE DE LAGALERE

Dans un but demonstratif, nous avons programmé en PASCAL un prototype
d'interprétation de programmes écrits en LAGALERE. L'intarprete que
nous allons décrire fonctionne sur une mémoire commune s2lon Tes
spécificités de la formalisation du chapitre IV.

Le prototype décrit pas & pas, pour chaque programme, 1'évolution en
paralléle de ses processus. A chaque étape, cette description est

formulée par deux résultats :

i) 1'état du systeme (état d'avancement des processus) avant 1'exé-

i)

cution de
durée,

1'état du
tion(s).

1a (les) prochaine(s) instruction(s) de plus courte

systeme aprés 1'exécution d'une (de) telle(s) instruc-
Cet état peut &tre annoncé par Tune des alternatives

suivantes :

- une fin
composa

- une fin
une att
synchro

- une act
pension
synchro
{le pro
tion, s

normale notée par la terminaison de tous les processus
nt le programme considéré,

anormale notée par un interblocage des processus ou par
ente infinie d'un rendez-vous dans le cas de LAGALERE
ne,

jvation notée pour un processus donné par soit une sus-
en attente d'un rendez-vous dans le cas de LAGALERE
ne, soit par terminaison, soit enfin par ure exécution
cessus est alors soit en train d'exécuter une instruc-
oit apte a entamer une nouvelie).
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PROGRAMMATION LAGALERE SYNCHRONE :

HYPOTHESES:

1) act@nn =0 ==3 instruction de base
act{nn = -1 == action de réception
action = 1 == action d envoi

2) 1les dates de lancement peuvent Btre différentes

3) ia gurze g’une communication lorsquelle péut avoir lieu = constante
a durée d une instruction de base autre que "ABORT" =
la durée du "ABORT" = O A s

4) la description qui suit donne la forme d’un agent et son univers:

agent:

nom agent

modifications ( action, nom agent )

univers :

état de l’univers de 1’agent

date courante

date de fin d’execution de la modification courante

EXEMPLES:

COMBIEN D "AGENTS: 3

entréde des donne€s initiales

~-) asent 1

actions 1 n, 1
datedebs 1 [A1..A3!e1 S 1l
id2 asent: 3 2
-—-» agent 2 A2::v1'=e% 3 abort //

action® O
datedeb: 2 "
durde: 3 A3::v?-=e? ; abort ]
-—» agent 3
action: O
datedeb: 1
durdes 2
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commin icat ion
asents en attente
0 asents en interblocase
- 0 agents en cours d exdcution
- 2 asents en état parfait
EN ATTENTE: 1 3 1 0K 1 999
AUTRE PARFALT: 2 99 0 0K 2 S
AUTRE PARFALT: 3 99 0 0K 1 3

résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL:® 2

===) EN COURS: 2
> TERMINE: 3
=) EN ATTENTE: 4

POUR L‘AGENT 3
+ action suivante: O
+ durde action: O

sortie résultats

- 0 agents en communication
1 agsents en attente

- 0 asents en interblocase

- 4 agsents en cours d'exdcution

-~ 1 asents en dtat parfait

EN ATTENTES® 1 3 1 0K 3 999
AUTRE IMPARFAITE 2 99 0 NO 4 S
AUTRE PARFALT: 3 99 0 GK 3 3

resultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMALZ A

mamm) TERMINE: 2
=) TERMINE: 3
=) EN ATTENTE: 1

ﬁ
i

POUR L‘AGENT 2
+ action suivantes O
+ duréde action: 0
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sortie résultats
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=~ 0 asents en
- 1 agsents en
~ 0 asents en
- 0 asents en
- 2 asgents en

EN ATTENTE:

i B8

communication
attente
interblocase
cours dexécution
état parfait

‘1 0K 4 999

AUTRE PARFAIT: & 99 0 0K 9 ]
AUTRE PARFAIT: 3 99 0 0K 3 3 ]
résultats 2 A
PROCHAINE ETAPE: o
#ud  ATTENTE INFINI Hu## i
@
;
COMBIEN D AGENTS: 4 }
entrée des donnédes initiales .
-—) agent 4
action:z 4
datedeb: 2
id2 asent:z 2 1 1 1 i
-=3% asent 2 [A1::A2!e1;v1:=e2;A2?v2;...//
action: -1
datedebz 1 2 2
id2 asent: 1 A2::A1?v1;A1?v2; et/
-~ asent 3
actions -1 3 3
datedeb.: | A3::A4?v1;A4!v2; s bl
id2 agent:z 4
-~} agent 4
action: 1 A4::A3!e?;v?:=eg;...
datedebs 3
id2 asents 3 ] I
i
sortie résultats
résultats 1
- 4 asents en communication l
= 0 agents en attente
- 0 agents en interblocase J
= 0 asents en cours d exécution
= 0 agsents en état eparfait
COMMUNICANTS » 1 2 1 0K 2 999
COMMUNICANTS: 2 1 -1 0K 1 999
COMMUNICANTS: 3 4 -1 0K 1 999
T COMMUNICANTS S 4 3 1 0K 3 999

reésultats 2

PROCHAINE ETAPE:

TIMING MINIMAL: 2
===) TERMINE: 1
===) TERMINE: 2
===) TERMINE: 3
===) TERMINE: 4

entree des donneg

&5 pour la poursuite de 1 exdcution

POQUR L’ AGENT 1
+ action suivante: 0
+ duree action: 2
POUR L AGENT 2
+ action suivante: -1
+ 1d2 asent *
POUR L AGENT 3
+ action suivantes -
+ id2 asent = 4
POUR L™ AGENT 4
+ action suivantes O
+ durée actiont I
N
sortie résultats
résultats 1
~ 0 asents en communication
-~ 2 asents en attente
- 0 agents en interblocasgse
- 0 asents en cours d exdcutior
- 2 agents en état parfait
EN ATTENTE: 2 1 -1 0K 3 999
EN ATTENTE: 3 4 1 0K 3 999
AUTRE PARFAITS 199 0 0K 4 )
AUTRE PARFALT = 4 99 0 0K 5 3]
résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL: 2
===) TERMINE: 1
===) EN COURS: 4
===) EN ATTENTE: 2
<y EN ATTENTE: 3
entrée des donnees pour la poursuite de 17 exé . “jon

__________ P

POUR L7AGENT

mmmsszmm

9

+ action suivante: -1

+ id2 agent

T 2
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sortie resultats
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- 0 asents en communication
- 1 asents en attente
2 asents en interblocase
- 1 agents en cours d exécution
- 0 asents en &tat parfait
EN ATTENTE: 3 4 1 0K 5 999
BLOGUE: 1 2 -1 0K 6 999
BLOQUE: 2 1 -1 0K 5 999
AUTRE IMPARFAIT: 4 99 0 NO 7 10
résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
any BLOCAGE GLOBAL dul
COMBIEN D’AGENTS: 3
entrée des données initiales
-=~) agent 1
actionz 1 1 1 1
datedeb: 2 [At::A2leq 5 voi=e, 3
id2 agentt 2
~~) agent 2 2 2
action: O A2 vy =y ;A1?V2 H
datedebs 2
durées 3
-—) mgent 3 A3::v?:=e? ;vg:=eg
action:s O
datedebs 1 ]
durées 2

sortie résultats

résultats

agents
agents
asents
agents
agents

EN ATTENTE:
AUTRE
AUTRE

1

commun ication
attente
interblocase
cours d exécution
état parfait

2

PARFAIT:
PARFALT

résultats 2

PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL: 2

oW

=

=) EN COURS: 2

> TERMINE: 3
> EN ATTENTE®

1 0K 2 999
2 99 0 0K
3 99 0 OK

1

2 ]

abort //

2. .2 .
vyi=e, s abort //

; abort
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entréde des donn€es pour la poursuite de 17exécution

e = = e

POUR L. AGENT 3
+ action suivantes 0
+ duree actions 1

sortie résultats

5 2T I I 2 0L I S R S

résultats
- 0 asents en communication
- 1 agents en attente
- 0 agents en interblocase
-~ 1 agents en cours dexecution
- 1 asents en €tat parfait
EN ATTENTE: 1 2 1 0K 4 999
AUTRE IMPARFALT: 2 99 0 NO 4 St
AUTRE PARFAIT: 399 0 0K o 4

résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL: 4

===) TERMINE: 2
=) TERMINE:z 3
===) EN ATTENTE: 1

. .
entreée des donne€es pour la poursuite de 1 exécution

POUR L. AGENT 2
+ action suivanted -1
+ id2 asent @ 1

POUR L™AGENT &}
+ action suivante: O
+ durée action® D

sortie reésultats
EEDSmERSRNITS SIS

reésultats 1

2 asents en commnunication
- 0 agsents en attente

0 asents en interblocase

0 asents en cours d exécution
- 1 asents en dtat parfait
COMMUNICANTS® 1 2 1 0K g 999
COMMUNICANTS: 2 1 =1 0K 5 999
AUTRE PARFAIT: 3 99 0 0K 4 4

résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL: 2

===} TERMINE:
=) TERMINE#
TERMINE:

[ AR
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entrée des données pour la poursuite de 1’exécution

POUR LI AGENT H
+ action suivante: 0
+ durée action: 2
POUR L’ AGENT 2
+ action suivante: 0
+ durée actions 1

EEEE Ty

sortie résultats

~ 0 agents en communication

- 0 asents en attente

- 0 agents en interblocase

~ 0 asents en cours d'exécution

~ 3 asents en état earfait

AUTRE PARFAIT: 199 0 0K 7 9
AUTRE PARFAIT: 299 0 0K 7 8
AUTRE PARFAIT: 3 %9 0 0K 4 4

resultats 2
PROCHAINE ETaPE:
TIMING MINIMAL: -

. ===) EN COURS: 1
> TERMINE: 2
===) TERMINE: 3

entrée des donndes rour la poursuite de 1 ‘exdcntion
POUR L' AGENT 2
+ action suivante: Q
+ durée actionz 0

0 asents en communication

0D agents en attente
- 0 asents en interblocage

1 asents en cours d exécution

2 asents en état parfait
AUTRE IMPARFAIT:
AUTRE PARFAIT:
AUTRE PARFAIT:

199 0ONO 8 ¢
299 0Ok 8 8
399 00K 4 4

résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL:®

==m=) TERMINEY
> TERMINE: 2
=) TERMINE: 3

e Tl

s alk e
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3k § 1' exécut ion
entrée des donndes pour la poursuite de ' ex

POUR L AGENT 1
+ action suivantes 0
+ durée actions 0

sortie résultats

2 T 10 G 2 2 Yot

résultats 1

- ) agents en communication
0 asents en attente
- (0 asents en (nterblocase )
0 asents en cours d- exécution
- 3 asents en état rparfait
AUTRE PARFALIT: 1 99 0 0K o 9
AUTRE PARFALT: 2 99 0 0K 8 8
AUTRE PARFALT: 3 99 0 0K 4 4

résultats 2
PROCHAINE ETAPE: e 3
#%% TERMINUS TOUT LE MONDE DESCEND

I R

3 3 3
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FROGRAMMATION LAGALERE ASYNCHRONE DETERMINISTE @

HYPOTHESES:

1) action = 0 == instruction de base
action = -1 == action de réception
action = 1 ==} action d*envoi

2) les dates de lancement peuvent 8tre différentes

3} la durée d’une communication lorsqu’elle peut avoir lieu =

la durée du "ABORT" = 0

4) la description qui suit donne la forme d’un agent et son universs

agent:

nom agent

modification: ( action, nom agent )

univers

état de 1’univers de 1’agent

date courante

date de fin d’execution de la modification courante

file de reception des messages

EXEMPLES :

COMBIEN D’AGENTS:

18

entrée des donnees initiales

= murman
-=) agent 4
actionz 1
datedebs 41
id2 asent: 1
== asent 2

actions Q AZ::VZ 2
datedebs 3

durde: 5 ]

= Sniek

. é = constanté
la durée d”une instruction de base autre que "ABORT" = guelcongus
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sortie résultats

résultats
~ 0 agents en communication
- U0 asents en attente
~ 1 agents autoblosues
~ 0 agents en cours d’exécution
~ 1 asents en état eparfait
BLOGUE: 1 1 1 0K 1 999 0
AUTRE PARFALIT: 299 0 0K 3 8 0

résultats 2

PROCHAINE ETAPE:
###  BLOCAGE GLOBAL By

COMBIEN D AGENTS: 2

entrée des donndes initiales

--) agent 1

action: 1

datedebt 2 . 1. 1,0 . .1
id2 msent: 2 [A1::A2tey 5 Azle, s vy i=ey ;5 abort //
-=) agent 2

actions 0O g
datedebs 7 A2::v?:=e%; A1?v§; A1?W§; abort
durée: 3 ’

]

sortie résultats

1 asents en communication
0 agents en attente
= 0 asgents autobloques
0 asents en cours d exdcution
- 1 asents en état parfait
COMMUNICANTS = 1 2 1 0K 2 999 4]
AUTRE PARFALT: 299 0 0K 4 4 1

résultats 2
PROCHAINE ETAPE:
TIMING MINIMAL: 2

===) TERMINE: 4

===) EN COURS: 2

entrée des donndes pour la poursuwite de 1" exdcution

T ——
POUR L% AGENT 1
+ action suivantes -
+ id2 agent & 2
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sortie résyltats

| sortie résultats
re€sultats I

0 asents en communication
= 1 asents en attente |
0

- 1 asents en communication
agsents autobloaues

-~ 0 agents en attente
= 1 asents en cours d exécution i L g a1

=~ 0 asents en etat parfait ! ~ (0 agents en cours d'exgcution
EN ATTENTE: 1 2 1 0K 4 999 ¢ -~ 1 asents en état earfait 999 1
AUTRE IMPARFAIT: 299 0 NO 3 4 1 COMMUNICANTS 2 2 1 -1 0K 6

AUTRE PARFAIT: 199 0 0K 7 10 8}
résultats 2

=3

} résultats 2
PROCHATINE ETAPE:

TIMING MINIMAL: A PROCHAINE ETAPES
===) TERMINE: 2

' TIMING MINIMAL: 2
===) EN ATTENTE: 1 | === TERMINE: 2
===) EN COURS: 1

entrée des données pour la poursuite de 1% exécution

e = == q entree des donndes pour la Poursuite_ge l'exécgilgz
POUR L7AGENT 2 s oiEEee— it e =

+ action suivante: -1 i POUR L AGENT o

+ id2 agent 3 1

+ action suivante: O
+ durée action: O

sortie résultats |

| sortie resultats
reésultats 1 1 =

mommommm EE L]

refsultats 1

- & agents en communication

- 0 agents en attente

- 0 asents autobloaues

~ 0 asents en cours d” execut ion
- 0 asents en état parfait

- 0 asents en communication
~ 0 agents en attente
- () asents autoblosues

. - 1 asents en cours d'exécution
COMMUNICANTS: 1 2 1 0K 5 999 0 ' = 1 myenbs en G656 PaPRIE o .
FommnTeANTS: 2ot i 2 AUTRE IMPARFAIT: 1 99 0 NO

i AUTRE PARFAILT: 299 0 0K 8 8 0
résultats 2

4

PROCHAINE ETAPE: BE 00 s

TIMING MINIMAL: 2 PROCHAINE ETAPE:
===) TERMINE: 1 | TIMING MINIMAL:® 1
===) TERMINE: 2 | ===) TERMINE:z -

J =m=) TERMINE: 2

résultats 2

entrde des donndes pour la poursiuite de 1 exécution

E=EmoEmmmmm =

- T 1 entrée des donndes pour la poursuite de 17exdcutivy
POUR L AGENT roo . UNNEE et e
* action suivante: ©

POUR L7 AGENT 4
+ action suivantes 0
+ durée action: 0

+ durée action: 3
POUR L~ AGENT 2

+ action suivante: -1

+ 1d2 agent & 1

| =SS VRS S NP LT Y
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sortie résultats

- 0 asents en communication

- 0 asents en attente

- 0 asents autobloaues

- 0 agents en cours d’exdcution

- 2 asents en état rarfait

AUTRE PARFAIT: 1 99 0 0K 410 410
AUTRE PARFAIT: 299 00K 8 8

résultats 2

PROCHAINE ETAPE:
%% TERMINUS TOUT LE MONDE DESCEND

L2 3]
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RESUME :

Le theme principal abordé dans cette these est la mise au point d'une
méthode de description algébrique de la sémantique des langages de
programmation supportant les concepts de processus communicants et de

nondéterminisme.

L'idée de base de la définition algébrique d'une sémantique est d'asso-
cier aux différents composants d'un langage de programmation une hié-
rarchie de types abstraits rendant compte des expressions, des états

de mémoire et des calculs.

L'extension de ce cadre algébrique pour la prise en rompte dec nracessus
communicants se fait en “temporisant" les différentes opéerations .. .
et en décrivant un mécanisme de composition d'opérations temporisées.
Ces mécanismes sont décrits sur un langage jouet baptisé LAGALERE.

particulier les sémantiques algébriques et axiomatiques.

L'objectif est de valider les régles de preuves définies pgr *a ‘f” fj
tique axiomatique a 1'aide de la sémantique algébrique. On fﬁﬂwnié_'§¥
ainsi un outil utilisable par le programmeur. : E

MOTS CLES :

Nondéterminisme, parallélisme, processus communicants, spécifisggiiigi'r
algébriques, types abstraits, sémantique des langages de programma
systémes de preuve. ‘



