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CHAPITRE I

INTRODUCTION

Quoique 1’étude de la programmation paralléle ait fait l’objet de nombreuses
investigations, celad depuis plus de vingt ans, peu de travaux théoriques ont
approfondi les problémes spécifiques a la programmation temps-réel. Cet
état de fait est assez normal dans la mesure ou quelques ordres de magnitude
au moins seéparent la difficulté des problémes temps-réel de celle de leurs
homologues paralleles, tandis que la complexité dans 1'étude des probleémes
séquentiels n’est supérieure & cette derniére que d'un seul ordre de
difficulte. Les langages de programmation temps-réel couramment employés
dans l’industrie ne présentent que peu d’évolution par rapport au langage
assembleur. I1 s’en suit qu’aucune sérieuse analyse de complexité, ni
aucune meéthodologie, ni aucun standart pour 1’implémentation ni pour la
portabilité n‘existent en matiere de logiciels temps-réel. Cette situation
est d’autant plus surprenante que la confrontation & des problémes de ce
type se fait de plus en plus jour dans des domaines critiques du monde
moderne (conduite automatique de véhicules spatiaux, de centrales
nucléaires, de chaines de montage, d'installations chimiques, de robots
industriels, par exemple). De nouveaux langages évolués, orientés
temps-réel tel que Ada, Occam, Chill ont été développés pour répondre & ces
besoins. Leurs standards officiels nécessitent toutefois une formalisation

il




plus

d’étudier de nouveaux modéles formels pour mieux raisonner avec de tels -
concepts,
architecture de machine multiprocesseurs. Il ne doit plus étre question de -
laisser
supposant que le
respecter
mais d‘imposer au logiciel support (le systeéme
exemple) un respect absolu des délais de réponse.

De maniére générale, on peut définir un systéme temps-réel
systeme
réponse prédéfinis.

Un tel sytéme doit etre sensible & deux types

environnement:

De

manifestations de méme type (des sources

Le présent travail tente de donner une méthode de spécification et de preuve

de

acceptable de leurs concepts temps-reel. Il est donc indispensable

plus réalistes dans le sens ou ils doivent eétre basés sur une

. . |
la gestion du temps au bon vouloir d‘un systeéme d‘exploitation, en

calculateur sous-jacent soit suffisamment rapide pour

les temps de réponse (voir [563 par exemple),

approximativement

exécutif d’un langage par

comme étant wun

capable de répondre & des événements externes dans des délais de

de manifestations de son

i) des éveénements, éventuellement porteurs d’information associée, sur

des sources d’événements. Le systéme prend en compte les

éveénements "instantanément' et capte la durée entre deux événements

successifs sur une méme source;

ii) des valeurs évoluant continuement (par exemple le température, la

pression...}. Le systéme est continuement sensible aux variations

de ces valeurs. (Il s’agira par exemple de surveiller gqu‘une

température ne franchisse pas un certain seuil).

méme, le systéme temps-réel agit sur 1’environnement par des

‘événement et des variables).

propriétés temps-réel pour des programmes ADA (cf. [191). Pour cela,
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nous nous sommes basés sur la logique temporelle arborescente (cf.
[393-C431), grace & laquelle un systeéme de preuve axiomatique, basé sur un
nouvel opérateur "until" a pu étre élaboré. Nous avons choisi ADA comme

langage support de nos algorithmes temps-réel pour son intérét stratégique

parmi les langages de programmation existants. NOtre papier de base, [511,

proposait une sémantique opérationnelle pour un sous-ensemble de ADA

(incluant la notion de taches concurrentes) et suggérait une possibilité

d‘extension de celle-ci, permettant de modéliser ¢galement des programmes

temps-réel.

Au cours de ces quelques derniéres années, de nombreuses méthodes suggérant

un cadre plus formel pour 1l’étude des problémes temps-réel sont apparues.

Il est possible de les classer en six grandes catégories, représentant

chacune un modéle précis. Nous avons extrait de chacune d’entre-elles un

représentant, dont nous allons rappeler les caractéristiques essentielles,

dans le but d'établir une comparaison entre les approches synchrones et

asynchrones du temps-réel:

1) Dans le papier de Koyman et co, (cf. [331), 1les auteurs nous
préesentent une sémantique dénotationnelle du langage Occam
temps-réel, basé sur un modéle de machine multiprocesseur. Cette

sémantique associe & wune instruction et A& un état un ensemble
d'historiques des communications, en tenant compte des ‘“'temps
morts” ou aucune communication n‘a lieu. Un historique des

communications est une suite d‘objets de la forme i,j,v> ou <i,j>,

indiquant numéro i transmet

respectivement que le processus la

valeur v au processus j, ou bien que le processus i ne communique

pas avec le processus j. Ces derniers sont indicés par un entier,

représentant 1'instant courant. Le temps ainsi référencé, de méme

I=3




2)

par des instructions de type

que celui auquel 1l est fait appel

"“delay", est considéré comme étant discret. Afin de mesurer
celui-ci on ne fait appel & wune horloge globale que dans la
sémantigque méme, sans autoriser les " instructions du langage &
référencer le temps absolu. Dans cette approche, on introduit
1'hypothése de parallelisme maximal: cela signifie que 1l'on

maximise le nombre d’instructions exécutables simultanément (sans

pour autant violer les reégles de synchronisation) pour un programme

et un instant donnés; il n‘y a ainsi jamais d’attentes inutiles; on

autorise la regle du premier venu-premier servi pour les

communications inter-processus. Koyman et Co. étendent ce modele

aux systémes distribués par la prise en compte des delais de

transmission variables dus au réseau.

La seconde catégorie est représentée par les papiers £481 a (C501.

Moszkowski nous présente une approche du temps-réel spécialisée

dans la spécification et la vérification de circuits 1logiques

employés en électronique et 17étend 4 la spécification de problémes

algorithmiques classigues. L‘idée centrale est de décomposer un

intervalle férmé borné de IR en sous-intervalles disjoints entre

eux, dans une approche descendante, jusqu’a obtenir une suite

élémentaires dans chacun desquels il est possible de

a 1l’aide

d'intervalles

décrire le comportement des signaux logigues continus

Ces derniers sont définis dans une logique

d’opérateurs simples.

temporelle propositionnelle a intervalles du premier ordre. Le
temps est considéeré comme ¢tant linéaire, on y trouve des
opérateurs analogues & ceux employés en logique temporelle

classique (par exemple: O, [al (défini de la maniére suivante

= s EEEE EEEEEEEEEEES

3)

-
-~

M (Calw) = vrai si et seulement si

< .50

vi,j€{0,...,n}, i<q, M
si,...

(w) =
/S]

vrai ),
ay, Cil, <y, skip, "™ ->,...).

Berry et Co. étudient un langage synchrone, déterministe, a temps

multiforme, dans 1lequel la seconde n’est qu’un événement parmi

d’autres, appelé Esterel. Le seul moyen de communication entre les

processus d’un programme donné est le flash. Ce type d’'événements
r

orteur d‘i i
P d‘informations ou non, est gére par des instructions

classiques mais puissantes: emit s(X), await s(X), awaitnext s(X)
’

do i upto s(X), do i uptoeach s(X) sont les plus importantes

d’entre-elles. L'originalité de cette approche réside dans

1’hypothése de disposer d’une machine infiniment rapide, ce qui

entratne ue seules i i
q les instructions d‘un programme faisant

explicitement référence au temps durent un temps non nul &

1’exécution. Berry et Co.

proposent également une sémantique

calculatoire de leur langage, basée sur une sémantique

opérationnelle classique, capable de produire directement un

compilateur efficace pour ce langage (cette derniére provient du

fait qu‘un programme Esterel est compilé en un automate d’états

finis, séquentiel et déterministe, dont 1’'éxécution n’'exige aucune

gestion de processus).

Pnueli et De-Roever (cf. C511) considérent wune approche plus

opérationnelle du langage ADA, ayant pour objectif de prouver des

propriétés de vivacite de tels programmes, celd dans un systéme
axiomatique de preuve fondé sur la logique temporelle. I1ls
utilisent pour celda un modéle d’éxécution a entrelacement
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non-déterministe des actions atomiques, sous hypothése d’équité sur

les points d’entrée. Un état d’'un programme ADA, noté par
s=¢Tl~loc,...,Tn-loc,m>, contient un wmulti-point de contréle,
auquel les auteurs suggerent d’adjoindre n+l composantes afin de

il s’agit de n+l

modéliser également des programmes temps-réel:

entiers représentant n horloges 1locales aux processus 2t wune
horloge globale au systeme (fictive gquant a elle). Cette
modification de la notion d’état entratne le rajout de conditions

et de transitions supplémentaires dans la sémantique opérationnelle

initiale: il est tout d‘abord nécessaire de considérer un type de

transition supplémentaire (appelé "time-step transition” dans [511)
ayant pour but de faire progresser les taches en attente devant une

instruction de delai d‘une unité de temps simultanément; puis, afin

de mieux rendre compatible entre elles les mesures des difféerentes

horloges, il faut créer des compteurs d‘actions atomiques associés

aux taches du programme. Ceux-ci seront incrémentés d’une unité a

chaque pas de calcul et réinitialisés simultanément par une

transition du type mentionné ci-dessus. Mais ceci serait encore

insuffisant, si on n’imposait pas des contraintes sur les vitesses

relatives d'éxécution des différentes taches, ce qui influencerait

sur le choix de la prochaine transition a effectuer.

Notre approche du temps-réel, prenant ces idéees comme point de

départ, se situe dans la méme catégorie que celle-ci. Mais vu les

complications introduites par les idées rappelées ci-dessus, nous

ne conserverons gu'une horloge globale référengable par toutes les
taches d‘un programme donné, ainsi qu‘il est indigqué dans le manuel
de référence [19]1. Cette horloge globale sera prise a valeurs dans

IR+.

EEEEEREERS
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Le papier de Bernstein et Harter [83, nous décrit

. une approche

opérationnelle d‘un langage temps-réel A base de signaux, différant

de la précédente dans la mesure ou on s’appuie sur un modeéle d
e

machine monoprocessorisée.

L’éxécution des taches d'un Programme

est donc réalisée par un entrelacement non-déterministe des actions

élémentaires de celle-ci, faiblement équitable (cf. [631, [34] et

LC457 pour les différents types d‘équité). Un etat d’'un programme

est défini comme étant un quadruplet de la forme s=<(R,m,D,t>, ou m
r r

est 1’état mémoire, t la date absolue, R 1’ensemble

des actions

atomiques activables et D={<1,T> / 1l'action atomique d’'étiquette 1

est suspendue pendant T secondes & partir de la date courantel

Dans cette sémantique, les deélais ne sont pas traités avec

ex i
actitude. On  remarque par exemple que la date de réactivation

,
d’un processus éxécutant une instruction "b:pause x;"
’

est fausse:

. .

n effet, 1lors de 1la mise en attente de ce processus, on ajoute
1'élément (b,ti+x> & 1la troisieme composante de 1'état courant
"si", puis on réactive

celui-ci en un état de date antérieure 3
ti+x "le plus proche possible" de celui-ci.

Dans ce i
meme papier, on propose une extension de 1la logique

temporelle classique, en adjoignant des opérateurs définis de la

maniére suivante:

<{n

e |= I1 ~~--> 12 (Il et I2 sont des assertions

portant sur des états, e est

B une séquence de calcul)

e (= I1 ~~--> I2
(P L1 Q) = (P=) o(P [1 Q) ~ Q)
(ce dernier opérateur permet

d’exprimer le fait que tant




ainsi que des régles de preuve dont les suivantes:

que P est vrai, Q@ l'est
également)

path(P,Q,R) = (P => (70 L1 "R))
(de cette maniére on voudrait
dire que pour joindre P et

R 1l'on est obligé de "passer

par" Q)

A~ C => (B[] ~(D v oD))
(cette regle dite du progreés
relatif montre que depuis un
état ou A”C est vrai, B sera
fatalement vérifié avant

l'assertion D)

(n > n
A ~~--> oA, A "7--> B
A => [J17B

(ceci est la reégle de

v1’écoulement correct du temps” |

une autre méthode de

Dans £2731 et [281 Halbwachs nous conseille

spécification de problémes temps-réel. On caractérise un événement

Sur de

par la suite croissante d‘instants auxquels il se produit.

telles entités, on peut reéaliser de nombreuses opérations: on peut

I-8
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les filtrer par un autre événement, les composer afin d’obtenir de

nouveaux éveénements, on peut projeter un événement E selon une

condition C (x= when C(E)), on peut consulter 1la valeur courante

d‘un événement (Y= current(E)) afin de replacer des événements sur

une méme base de temps, on peut échantillonner un événement (every

C(E)) afin de changer de cycle de base... On peut ainsi traiter

des problémes asynchrones aussi bien que des problémes synchrones,

et 1l'on sous-entend toujours qu’il existe une certaine horloge de

base pour tous les évenements, dont le temps de cycle est indéfini

& priori ou est & définir par le contexte du probléme.

Halbwachs se situe dans une approche contraire & la nétre (qu’est

de prouver des propriéteés de programmes temps-réel), consistant a

donner un cadre formel dans lequel, pour un probléme donné, on

spécifie les liens (sous la forme d’inégalités bien souvent) entre
les occurrences d’événements, puis a prouver 1‘adéquation d'une
implémentation donnée de ce probléme 4 ces spécifications. Cette

méthodologie est retrouvée dans le langage de programmation Lustre

(dont les variables sont des evénements), visant des applications

temps-réel distribuées.

Nous allons tenter maintenant de comparer ces différentes approches du
temps-réel, aprés avoir rappelé quelques concepts relatifs au langage ADA.

Le langage ADA permet la programmation de probleémes temps-réel et contient

‘pour cela des instructions de manipulation du temps. On y trouve deux

.!notions de temps, indépendantes mais complémentaires: le calendrier

' (package CALENDAR, cf. £191) pour le temps absolu, et 1'expression

d’intervalles de temps que l'on trouve dans les demandes de suspension, les

I-9




chiens de garde, et la notion d’immédiat. Toute requéte au calendrier rend

un résultat précis: 1'heure. Par contre les notions d’'intervalles de temps

sont imprécises, ainsi:

a) un rendez-vous avec un délai de x secondes n‘implique pas que le
rendez-vous éventuel soit effectivement pris en compte avant x
secondes,

b) un rendez-vous immédiat n’implique pas que le rendez-vous soit pris

en compte & la méme heure que sa demande.

En introduisant dans ADA les notions d’interruption, d'horloge voire de

priorité, les auteurs ont voulu en faire un langage de programmation

temps-réel. Il convient d’etre prudent, car la signification de ces notions

dépend fortement des implémentations (la programmation temps-réel n'est pas

uniquement du ressort d'un langage, mais aussi de celui d‘une méthodologie).

ADA ne permet pas de tout faire. Il s’‘agit surtout d’un langage de

programmation systéme et non de calcul paralléle. Aucun mécanisme ne

permet, en particulier, d‘exprimer le parallélisme synchrone fin, et tel

utilisable pour des

qu‘il est défini, le langage n'‘est manifestement pas
applications de controéle de procédés ou existent des contraintes de réponse

trop strictes.

Malgré cela, ce langage est essentiellement dédié aux applications
multiprocesseurs (tels que les systémes embarqués, ou 1'on peut se permettre
Comme les programmes ADA

d'employer le nombre de processeurs qu’il faut).

ne sont pas nécessairement implantés sur des machines cibles & processeurs

relatif n’'est pas forcément le meéme dans

¢lémentaires identiques, le temps

toutes les taches d’un programme donné (i.e. un évenement tel que la

seconde n’‘est pas pergu exactement au méme instant (relativement & 1'horloge

universelle abstraite) par toutes les taches s'éxécutant de fagon
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-Dans lé brésent travail, nous considérerons les délais

concurrente).

C la
ngage ié d’'as YIlChl one car la fin d‘une instru d del
e gag est qualif ction e al

ne se r i i
produit pas nécessairement & 1'instant ou la durée indiquée est

. S ermes, 1'é n
écoulée En d autre i veénement fin d éxécution du délai et

celui indi
indiquant que la durée est écoulée (ce dernier doit eétre imaginé comme

étant i ’ i
nt le tic d’'une horloge abstraite) ne sont pas forcément synchrones

comme étant des

valeurs exactes (voir

chapitre II), qu’il s’agit de respecter au cours de

1'éxeé i i
cution de fagon précise. Cette hypothése parait plus réaliste

lorsq g i b ! i e
u‘on di Spose, our 1'éxécution d’un programme donné d’autant d
I3

processeurs que nécessaires.

Afin de jal -
comparer les approches synchrones et asynchrones du temps-réel, nous
’

avons retenu si i
ix critéres. (Nous les référencerons dorénavant par leur

numéro dans la classification établie plus haut)

1) PREMIER CRITERE: Le modéle de temps

employeé,

L . .
a quasi-totalité des approches considerées (1,3,4,5,6) considére

ue 1 i
et espace du temps est isomorphe & IN, par analogie avec le

déco i
coupage d’'un programme en cycles-machine élémentaires, et que les

q .
urées peuvent 8&tre prises comme étant des valeurs entiéres 11

est pourtant évident que la vitesse d’éxécution des calculateurs

doubl
€ en moyenne tous les deux ans (le record de vitesse est

détenu par le Cr ; Son ps (-] c v 4, ns et
ay 2; o tem d cy le est d'en lron 1 )
r

nous pensons (ainsi g
ue dans - P N -y A3
a le modéle numéro 27, qu’' il est

possible (4 des fins de raisonnement abstrait et également dans

1'int
érét des programmeurs) de nous placer dans le cas limite, ou

on supposerait la machine capable d'éxécuter un délai de durée

I=11




2)

quelcongque, a valeur dans IR+.

Dans le modéle numéro 3, le temps est considéré comme étant

multiforme, i.e. la mesure d’'une suite d’'événements comme le temps

est donné par un agent ou un processus extérieur au systéme. On

peut constater que dans la plupart des approches, le temps est un

cadencement arbitraire du programme, induit par son environnement

(le systeéme d’exploitation par exemple) et il n‘existe pas toujours

de mesure précise du temps, c’est & dire de 1lien avec le temps

universel tel que nous l’entendons. Dans les modéles 1, 4 et 6, on

admet 1l’existence d’'une notion du temps, dont la mesure importe peu

et dont la connaissance n‘est nécessaire qu’a une implémentation

réelle du langage (et non pas & une machine abstraite). Quant au

modéle numéro 2, le probleme de la connaissance d‘une mesure du

temps ne se pose guére, car on ne fait que simuler des phénoménes

possédant par essence une mesure du temps (donnée par un quartz, un

circuit RLC,...). Pour certains problémes temps-réel il est

également nécessaire de connattre la date absolue: celd peut se

faire aisément dans le modéle numéro 4, car 1‘état du programme

posséde explicitement une composante qu’‘est le temps universel;

mais bien souvent il est indispensable de rajouter wun mécanisme

particulier (laissé & 1la charge du programmeur) permettant au

programme de la connaftre 4 tout instant {(on propose souvent

d‘introduire un processus horloge ou un compteur supplémentaire).

SECOND CRITERE: L'aptitude & modéliser les systémes

temps-réel avec précision.

Les sémantiques temps-réel gue nous avons é¢tudiées ne
évidence que deux modéles de machine sous-jacente.
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iii) des erreurs plus graves peuvent se produire dans les

Tout d’'abord, historiquement, furent les modeéles & 1‘'éxécution
entrelacée, simulant le fonctionnement des ordinateurs
monoprocesseurs. Ce genre de modéle (ainsi que le modele de
systéme ‘“conduit par la priorité") se rencontre encore trés

fréquement dans la pratique (cf. [381, [471 et [57] par exemple),

mais sera a l’avenir délaissé en faveur du modeéle multiprocesseur,
afin de ne servir qu’a des fins de simulation ou de programmation
en tant que machine source. Son plus grand défaut est de provoquer

des phénoménes de dérive dans le temps:

i) dues & la gquantification du temps, on observe des inexactitudes

dans 1‘éxécution d’instructions de délai dans le modéle numéro

5: la réactivation d‘un processus ayant éxécuté une telle
instruction se fait avant 1‘'heure prévue,
ii) 1l est souvent impossible de mesurer (et d’'estimer) le temps

consommé par le systéme d'exploitation, valeur augmentant avec

la charge de ce dernier, donc particuliérement critique pour

une application temps-réel.

systémes
guidés par la priorité des processus (cf. [571): wune t&che
n'ayant pas achevée son travail pendant le quota de temps

imparti est susceptible d‘obtenir une prolongation et devra

restituer ce temps immédiatement apreés (ceci peut etre réalisé

en privant de calcul cette tache pendant le cycle systéme
suivant).
Dans le modéle de machine monoprocessorisée, il est en reégle

générale impossible de respecter les deélais de fagon précise:
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ainsi, le programme suivant ne se terminera qu’a la date t=1+8,

car il n’'est possible d‘exécuter qu’une transition & la fois.

exemple:
TO :: T1 ::
10¢ 10:
pause 1; // pause 1;
Tlse 11:
- Figure 1 -

Le modeéle de machine multiprocesseur est surtout employé pour des

langages asynchrones (comme CSP-R dans 1’approche numéro 1, ou ADA

dans notre cas), car on éxécute les transitions de plus courte

durée simultanément, en un état donné du programme. On s’'efforce

d'obtenir un parallélisme maximal, que ce soit dans une sémantique

opérationnelle ou dénotationnelle. (Remarquons tout de méme que le

programme de 1'exemple ci-dessus se termine & la date t=1 dans wune

on peut éxécuter simultanément les deux

telle optique, car

instructions de méme durée dans une seule transition).

Dans la plupart des modéles temps-réel, possédant une mesure du

temps le quantum de temps est wune valeur constante, e,
’

arbitrairement petite par rapport & 1l'unité qu’est la seconde.

Dans les classes numéro 1 et 2, 6 est considéré comme étant

non-nul, contrairement & la classe numéro 3 ou on suppose la

machine abstraite infiniment rapide (il s‘agit de 1’'hypothése dite

synchrone forte). Cette derniére hypothése peut sembler

irréaliste, mais a des conzeguences non négligeables sur le langage
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3)

de programmation: cela évite de recourir au non-déterminisme,

pourtant classique dans les communications inter-processus, et

permet de produire un programme objet tres rapide (ce dernier étant

un automate d‘état fini). TI1 existe cependant des cas (tels que

les calculs en mode réel, 1l’appel de fonctions récursives, 1la

création dynamique de processus...) o4 il sera impossible de

conserver une telle hypothése de travail.

Dans la présente approche, nous proposons de conserver 1’‘idée d‘un

quantum de temps non-nul, et chaque instruction ou expression du

langage nécessitera un temps exact & 1‘'éxécution (fonction de 8),

calculable par analyse syntaxique du texte source.

TROISIEME CRITERE: Le non-déterminisme 4 1’'éxécution.

La notion de programme déterministe est liée & celle de 1langage

synchrone et permet (comme dans le troisiéme cas) de compiler le

programme en un programme objet plus efficace dont 1'ordre des

eévénements est clair une fois connu 1'historique des événements en

entrée, et ou les délais peuvent etre traités avec exactitude.

L‘approche asynchrone du temps-réel laisse surgir des défauts

graves, par exemple:

i) - 1’explosion du nombre d’états d'un programme,

ii) - la gestion implicite des files d'attente (assocides aux

moyens de communication inter-processus) nécessaires pour

garantir les hypothéses d’équité dans une implantation dbsnnée,

d’olt "overhead” systéme.

mais posséde également quelques avantages non-négligeables:




4)

i) - une plus grande facilité & modéliser des systémes distribués,
ou le reseau de communication est sujet & des variations
assimilables a des phénoménes non-déterministes

(non-prévisibles pour un utilisateur ponctuel de ce réseau),

ii) - possibilité de ‘synchronisme et d’asynchronisme dans les
communications,
jii) - facilité de synchronisation des taches sans modification
majeure dans la sémantique.
QUATRIEME CRITERE: La notion d'événements.
tous les

L’'événement est une notion universellement employée dans

modeles du temps-réel, car elle assure un cadencement des

programmes liés & des stimulis externes (capteurs par exemple) ou &

la réalisation de certains états internes, ainsi qu’une

synchronisation entre les différentes activités d’'un systeéme.

Les événements peuvent posséder de nombreuses caractéristiques,
dont les suivantes: ils peuvent étre typés, porteurs
d’informations, composables, restrictibles a un bloc

d’instructions, etre opérandes d’'expressions logiques; ils peuvent

également etre associés a un phénoméne extérieur (les instructions

vwith...use" autorisent ce genre de manipulations), designer une

condition d’erreur ("failures" dans le langage Esterel,

"exceptions" en ADA), étre un moyen de communication symétrique ou

non, étre un moyen de synchronisation facile a mettre en oeuvre,

etre facile a sauvegarder (par le biais de files d’'attente par

regus de diverses

exemple); finalement, ils peuvent étre émis et

maniéres:

EEEEEEEEEEEEEENEE B

i) leur émission peut étre réalisée de maniére synchrone avec un

délai de réception, synchrone sans délai de réception,
synchrone & réception instantanée, asynchrone. ..

ii) leur réception peut, quant a elle, eétre faite de fagon
synchrone avec attente limitée dans 1le temps, elle peut

déclencher une interruption (voir la construction "do 1 upto s"
du langage Esterel) on déclencher 1’exécution d’une instruction

spécifique...

En somme, 1 i
» les événements constituent une classe d’objets riche en

propriétés, dont 1'abondance permet de donner une idée de la

puissance d’expression d'un langage temps-réel, ainsi que de sa

finesse de découpage du temps. (Permettons nous de relever une

construction impossible a realiser en ADA, et issue du modele

numéro 3: l'instruction interruptible par un éveénement, encore

appelée "upto":
do i upto s(X).

Elle permet d’éxécuter 1'instruction i jusqu’a ce qu’apparaisse le

flash s. Dans ce cas, son éxécution est interrompue et se poursuit

aprés 1l‘instruction “upto”).

La seconde est un type particulier d’éveénements, souvent manipulée

par des instructions spéciales et plus riches que celles traitant

les éveénements normaux (il est par exemple possible de les

dénombrer, d‘en obtenir la valeur courante (cf. 6éme approhe), de
les échantillonner,...). Elle est presque toujours émise par une
horloge extérieure au systéme (le modéle numéro 3 fait exception

dans le sens ou la seconde est un événement comme les autres qu‘il
est nécessaire de lier & un processus émetteur, afin d’obtenir une
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5)

mesure pour celle-ci). Pour un langage de programmation donné, le

des événements dépend essentiellement de la

nombre de propriétés

classe de problémes visée par celui-ci (le langage ADA, dans sa

\

version standard, vise essentiellement des applications systémes ol

un découpage fin du temps n’est ni souhaitable ni nécessaire; il

est pourtant possible d‘orienter ce langage vers des applications

temps-réel en permettant 1‘interfagage de celui-ci avec des

routines écrites en langage assembleur, en forgant les délais a

étre respectés avec exactitude, en réduisant le temps consacré a la

gestion des processus...).

CINQUIEME CRITERE: Simplicité et naturel d’expression d‘un

formalisme.
I1 est évident que chaque langage de programmation ¢évolué posséde

orientation propre, mais certaines méthodologies sont plus ou

une
moins agréables d‘utilisation que d’autres: la manipulation de
variables événements, considérées comme des suites d’'instants,
1'utilisation d’une machine infiniment rapide, 1le mélange de

différents types d'événements (tel que dans 1‘instruction Esterel
*during 100 steps and at most 50 seconds do"),... nécessitent une
certaine habitude.

A 1’opposé de ces langages se trouvent des langages plus évolués
(ADA, Occam...) plus faciles d’apprentissage, mais dont la version

étendue comporte parfois une quantité impressionnante de détails,

d'exceptions, de regles,... A notre avis, il est cependant clair
gu'une certaine orthogonalite dans les concepts temps-réecl est
souhaitable (Esterel semble indiquer la bonne direction), ainsi

qu'une sémantique claire et non-ambigue de ceux-ci (la version 1981
du langage ADA a montré a quel point un concept primordial tel que
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celui de la terminaison des té&ches peut etre fioy dans sa

définition).

6) SIXIEMF, CRITERE: L'aptitude d‘un langage a  une compléte
axiomatisation et a4 la preuve,

Les approches du temps-réel considérées peuvent etre aisément

classifiées en trois groupes:

1} - nous avons tout d‘abord celles proposant une sémantique
(souvent opérationnelle) & un langage temps-réel donné. Leur
aptitude & la preuve de propriétés de programmes ainsi qu’a une
axiomatisation n'est plus & démontrer. (Il s’agit des
catégories 1, 4 et 5),

i1} - nous distinguons encore les approches spécificatrices des
contraintes temps-réel (le modele numéro 6 en est le meilleur
exemple), permettant de veérifier 1’adéquation d’une
implantation donnée a ces contraintes. Elles ne nous
paraissent guére satisfaisantes pour effectuer des preuves de
programmes, mais leur point fort est de faire un grand pas
depuis la spécification informelle d‘un probléme vers une
spécification mathématique claire et concise.

144)

- il reste les approches numéro 3 et 6 pour lesquelles un cadre

formel plus puissant reste a trouver, afin de prouver des

propriétés de programmes temps-réel, éventuellement de fagon

semi-automatique. La logique temporelle semble atre profitable

pour cela, comme le montre le papier £491 de Moszkowski.

Nous allons maintenant donner quelques details concernant le plan

de notre exposeé.




Le chapitre II contient quelques rappels relatifs au langage de
programmation ADA. Nous nous y concentrons sur les instructions
manipulant le temps ainsi que sur les moyens de communication entre
les différentes taches d’un programme. Puis nous définissons le
sous-langage de ADA choisi pour la suite de nos travaux, ainsi que
les hypothéses supplémentaires relatives & la notion du temps.

Ensuite nous nous intéressons aux problémes spécifiques au

temps-réel.

sémantique

chapitre LiTe nous proposerons une

Dans te
opérationnelle de ce sous-ensemble de ADA, permettant de construire
une automate non-déterministe simulant ce langage. Cet automate
montrera comment satisfaire 1’hypothése de parallélisme maximal
dans un contexte de machine multiprocesseur.

Le chapitre suivant est une étude d’'un systeme de preuve de
propriétés temps-réel du type "jusqu’a", noté A.R.T.. A cette fin
nous définirons au préalable un ensemble d'opérateurs de fatalite
permettant d’'exprimer des propriétes temps-réel. Celui-ci
contiendra les opérateurs classiques de la logique temporelle,
adaptés & notre modéle, ainsi que de nouveaux opeérateurs de
supplémentaire des

fatalité tenant compte de 1la dimension

assertions de notre langage, & savoir le temps.
Le chapitre V étudiera wune classification des propriétés de
opérateurs définis

1’aide des

fatalité, exprimables a

préalablement. On y explicitera également une méthode de
raisonnement, caractéristigque du domaine du temps-réel, afin de
prouver ces propriétés dans le systéme axiomatique A.R.T..

Afin d’illustrer les pPropos du chapitre précédent, nous

détaillerons dans le chapitre VI quelques preuves de propriétés de
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programmes ADA.

Notre exposé se termine par une conclusion, suivie de la
bibliographie. Quelques directives futures seront données pour la

suite de nos recherches.
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LE LANGAGE DE PROGRAMMATION ADA - RAPPELS
- HYPOTHESES DE TRAVAIL
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CHAPITRE II

LE LANGAGE DE PROGRAMMATION ADA - RAPPELS - HYPOTHESES DE TRAVAIL.

Dans ce chapitre, nous allons rappeler les principales caracteristiques du

langage ADA qui seront utiles dans 1’étude ultérieure d'une sémantique

opérationnelle. Nous nous servirons pour cela du manuel de vréférence C[193

édité en décembre 1980, tout en tenant compte des modifications réalisées

afin de parvenir a 5a version de 1983. L’ensemble des instructions
auxquelles nous allons nous intéresser, modulo certaines hypothéses de

travail, constituera de part sa syntaxe le sous-ensemble de ADA qui nous

sera utile par la suite: i1l 3'agit du sous-ensemble minimal, nécessaire a

1l’expression de problémes paralléles temps-réel. (On trouvera sa grammaire
compléte en appendice).

Dans un premier temps, nous indiquerons quelles sont les instructions
séquentielles de notre langage de base, puis nous montrerons grace au
concept de ta&ches, comment une application peut eétre décomposée en entités
indépendantes. Nous étudierons ensuite la notion de temps, ainsi que les
moyens de communication et de synchronisation existant entre ces taches.
Rappelons les principaux traits du langage ADA, qui en font un outil de

Programmation scientifique universel:
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1)

2)

3)

4)

5)

6)

II.A LES STRUCTURES DE CONTROLE SEQUENTIEL.

Traitons la partie la plus classique dans les langages de programmation,

Ty

A

Le typage des objets, employé dans toute sa puissance, établit des ¥ commune® & tous les langages de la méme famille que Pascal.

liens trés forts entre ceux-ci et permet de détecter plus d’erreurs

II.A.i L’instruction D'affectation.

& la compilation. ==srruction D atfectation.

La programmation, dans un environnement unifié et adapté au Elle permet de ranger la valeur d’une expression de type entier ou réel dans

langage, facilitée grace a des mécanismes d‘encapsulation et de une variable de méme type. On n’autorisera aucune conversion de types et on

compilation séparée lui confeérent une qualité d’outil logiciel ne s'intéressera jamais aux problémes de précision des objets réels. Les

1 | : SN

Gnigu® S 5% gETie: opérateurs employés dans Ces expressions seront, soit predéfinis (pris dans

l’ensemble:

£+, -, %, 7/, A%, rem, mod}), soit extraits de bibliothéques
La manipulation des erreurs de programmation donne & 1’utilisateur m =
prédéfinies

(on emploiera par exemple les fonctions mathématiques

la possibilité de 1les contrdler et de les rattraper de maniére i
- classiques: LN, COS, SIN, EXP).

efficace. PPN
La deéfinition des premiers, voir chapitre IV de C193, est étendue aux

ADA a été congu pour une programmation de probleémes paralleles et - ensembles IN et IR. Les seconds seront pris dans leur sens mathématique
posséde des primitives de synchronisation et de communication habituel.
unifiées et faciles d'emploi.

L’instruction Conditionnelle.

- IT.A.ii
I1 existe également un mécanisme d’abstraction pour les données: ﬁ

la spécification de types de données et la spécification de leur
- La syntaxe de celle-ci est:

représentation séparent les propriétés abstraites des données de

leur réalisation concréte, ‘ "if E then I end if"

La généricité est employée afin de pouvoir paramétriser des unités ou I est une instruction séquentielle et E une expression booléenne. Dans
de programmation (packages ou procédures) sur des espaces de | Cette derniére (ainsi que dans toutes les conditions booléennes employées
données appropriés et afin d‘instancier des librairies (ou dans ce langage) on utilisera bien sur des opérateurs de relation (de
bibliothéques) prédéfinies. L) l’ensemble (¢, <=, >, >=, =, /=}), ainsi que les connecteurs logiques

classiques (pris dans {or, not, and, xor}).

" IILA.iii L’instruction Répetitive.

La syntaxe de cette instruction est:

1I-2 II-3
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"while E loop I end loop"

ol on suppose qgue I est une instruction séquentielle et E wune expression

hooléenne définies comme ci-dessus.

II.A.iv L’instruction Composée.

I1 est possible de composer séquentiellement deux instructions ségquentielles

en les juxtaposant.

II.A.v L‘instruction '"null".

Lorsque un processus exécute cette instruction, il ne se produit rien.

Une tAche est une entité d’'un programme capable de s‘exécuter en paralléle

avec d’autres taches. Celles-ci peuvent posséder des points d’entrée

appelables par d'autres t&ches. Deux taches peuvent etre synchronisées:

lorsque 1l‘une d'entre elles "appelle” un point d’'entrée de la seconde et

lorsque cette derniére accepte cet appel on dit qu’'il y a rendez-vous. Ces

points d‘entrée constituent également le principal moyen de communication

entre les téches.
D’un point de vue programmation, une tache est constituée de deux parties
distinctes: Nous ne

sa speécification et son corps (cf. £19]3 chapitre 9).

conserverons, pour notre part, que la seconde et supposerons gue la syntaxe

d'une tache est:

task <nom de tache> is.

¢(zone déclarative’

II-4

begin

. I;

end <nom de té&che)

;

m ou I est une instruction ou une suite d'instructions séquentielles et ou la

wzone déclarative ne contient que des déclarations de variables du type

" entier ou réel, ainsi qu‘une éventuelle initialisation.

-Ainsi un programme est constitué (pour notre part) d‘une suite finie de

taches juxtaposées.

- En pratique, la notion de tache est beaucoup plus riche en propriétés mais

les quelques unes mentionnées

ci-dessus suffisent pour nos applications.

" Citons tout de méme quelques caractéritiques marquantes:

ADA propose un certain nombre de types et de primitives permettant la prise
Een compte du temps-réel (mesuré par une horloge) ou du temps simulé. Le

1) Il est possible de déclarer un type de tache, afin d’obtenir par

exemple une famille de ta&ches de méme forme, de taille gquelconque.

2) Il est possible de créer une téche par allocation dynamique.

3) Un programme peut contenir plusieurs niveaux de parallélisme,

respectant certaines régles précises au niveau de 1'élaboration, de
l'activation, de 1l’exécution et de la terminaison (voir [191 pour

la définition claire de ces concepts).

IT.C LA GESTION DU TEMPS EN ADA.

type prédéfini "DURATION® permet de manipuler des intervalles en

v DoamE
Qe CEWPS
fractions de secondes. Une tache est susceptible de suspendre son exécution

de x secondes au moins, par l’'instruction:
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“delay x

Cette instruction ne tient pas compte des dérives qui peuvent se produire
sur des requétes a 1'horloge, en programmation temps-réel.

Il est possible de programmer des actions périodiques, ?es chiens de garde,
malgré celd, en faisant en sorte que la durée moyenne de suspension soit
respectée. Dans 1l’exemple suivant, on exécute 1’'instruction I avec une
période de 30 secondes en moyenne (ceci & condition que la durée d’exécution

de I soit inférieure & 30 secondes).

exemple:
task P is
intervalle : duration := 30.0 ;
prochain : time :=clock() + intervalle ;
begin
vhile true loop
delay prochain - clock() ;
I
prochain := prochain + intervalle ;
end loop ;
end P ;
- Figure 2 -

Dans notré étude, nous supposerons des délais comme étant exacts et

1’argument des instructions de délai comme étant des réels (notés "float"

pour des raisons de cohérence avec ce qui precede).

Le paquetage "CALENDAR" defini le type privé ‘time", la fonction "clock” qui
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m donne 1‘heure absolue,

m SECOND,...) et d’opérateurs (+, -) afin de manipuler les notions de temps.

ainsi qu’un ensemble de fonctions (YEAR, MONTH, DAYy,

m II.D LES MOYENS DE COMMUNICATION ENTRE TACHES.

m Malgré 1l‘existence officielle d’une méthode de communication par variables

m partagées, notre étude ne s’intéressera qu’a 1la notion de "tranfert de
messages" par rendez-vous. La premiére, quant 4 elle, est souvent qualifiée

m de marginale et est peu recommandée.

m II.D.0.a Définition:

On dit qu’il y a rendez-vous entre une tache T1 dite appelante et
une tache T2 dite appelée lorsque T1 appelle une entrée e de T2 et
que T2 accepte cet appel. Le rendez-vous est terminé lorsque les
actions associées & une instruction accept "sur" le point d‘entrée
e ont été exécutées. Chaque tache reprend alors son exécution.

Fin de la définition.

Ce mécanisme

1) - assure la communication synchrone d'informations typées entre
taches,
2) - permet de résoudre des problémes de synchronisation.

II.D.i La Notion De Point D’entrée.

Une point d’entrée est déclaré dans la partie spécification d'une tache
et est restreint & cette tache. Une telle déclaration ressemble & une
spécification de procédure. L'appel d’'un point d’entrée se fait par une

LI=w
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instruction semblable & un appel de procédure.

II.D.ii L'instruction D‘acceptation De Point D’entrée.

Cette instruction mentionne le point d'entrée, ses paramétres formels,

ainsi qu‘une suite d’instructions & exécuter lors de la prise en compte

d’un rendez-vous. Une telle instruction ne peut apparattre que dans le

corps de la t&che ou elle est déclarée. Donc une t&che ne peut accepter

de rendez-vous que sur ses points d‘entrée. Lors de l’appel d‘un point

d’entrée, le rendez-vous a lieu immédiatement lorsque la tache appelante

est en attente sur 1’entrée, sinon 1'appelante est mise en attente et la

demande est mémorisée dans une file FIFO associée au point d’entrée. De

méme, lorsqu’une ta&che atteint wune instruction "accept", 1la plus

ancienne des demandes est prise en compte, si elle existe, sinon elle se

met dans un état d’‘attente. (Remarguons encore qu’une tache peut
posséder plusieurs instructions accept désignant la méme entrée). Un
rendez-vous se termine lorque 1‘instruction accept atteint son ‘end"

final: a ce moment, les paramétres de retour sont transférés dans la

tache appelante.

Par rapport & la syntaxe officielle de cette instruction, nous
imposerons une contrainte supplémentaire: les paramétres d’entrée (de
type "in") préceéderont les paramétres de sortie (de type "out") sur un
point d’entrée donne.

On déclarera un point d'entrée par une instruction de la forme:

-> =)
entry e(u : in (type entrée) ; v out (type sortie’ )

Les spécifications des paramétres formels seront identiques dans 1les

instructions ‘"accept" associées & e. En résume, on peut schématiser un
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coupl i
ple de taches susceptible de communiquer sur le point d’entrée e par:

task T1 is

begin

T2.e(a1,a2,...,an,bl,...bp);

end T1;
task T2 is

begin

accept e(ul:in tl,...,un:in tn;
vi:out t1’,...,vp:out tp') d

I;
end e;
end T2;
- Fiqure 3 -

II.D.iii Les Interruptions.
L

e concept de rendez-vous permet la liaison de taches ADA & des
dispositi i

positifs physiques ou a des programmes de bas niveau réalisant

11 i i
nterface nécessaire. Une interruption peut &tre assimilée a 1'appel

d'une entrée d’une tache utilisateur.

Pour cela, le langage offre une
const i !

ruction permettant d‘affecter des entrée aux classes d’interruption
définie

sur un matériel donné. (Voir la construction "with...use" dans

le chapitre 13 du manuel de référence).
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II.E LES INSTRUCTIONS “SELECT".

Sous ce nom sont regroupées plusieurs constructions permettant des
rendez-vous conditionnels dans la tache appelée ou dans la tache
appelante.

II.E.i L’instruction "select" Coté Appelée.

I1 s’agit d’une instruction structurée dont les composantes sont des
"gardes" suivies de “branches"”.

Une "garde" est une expression booléenne. I1 existe trois types de
branches:

1) des branches de rendez-vous contenant une instruction “accept"”,
2) des branches temporisées commengant par une instruction de délai,

3) des branches de terminaison réduites au mot clé "terminate”.

Nous ne considérerons, dans notre sous-langage, que les deux permiers
types.
Voyons comment fonctionne une telle instruction:
1) Tout d’'abord on évalue les gardes afin de déterminer quelles
branches sont ouvertes,
2) puis on évalue les expressions de délai figurant dans 1les branches
temporisées.
des branches

3} Maintenant, le fonctionnement differe selon la nature

ouvertes. I1 faut distinguer trois cas:
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i) + L'attente simple: ceci correspond au cas ot seules des

branches de rendez-vous sont ouvertes. Si au moins une des

branches est franchissable (i.e. une branche au moins est

ouverte et au moins un appel est en attente sur le point

d‘entrée associé), alors l'une d'entre elles est choisie de

fagon arbitraire, 1le rendez-vous correspondant est pris en

compte, 1l’instruction ‘accept” et les instructions suivantes de

la branche sont exécutées. Sinon, la ta&che attend jusqu’au

premier appel de 1'un des points d’entrée situé dans une branche

ouverte.

ii) + L’'attente limitée dans le tenmps: correspond au cas o4 au

moins une branche temporisée est ouverte. Dans ce cas,

1'exécution se déroule de la méme maniére que ci-dessus, a la

différence prés qu‘un délai d'attente maximal (qu’est le minimum

des délais apparaissant dans les branches temporisées ouvertes)

est donne. Une fois ce délai écoulé, si aucun rendez-vous n'a

lieu, on exécute les instructions de 1la branche temporisée

indiquant ce délai maximal.

iii) + Si aucune branche n’est ouverte on considére que 1l’instruction

"select" est terminée et on poursuit en séquence (ceci n'est pas

le cas dans la version officielle du langage, ou on détecte

alors une erreur dans la tadche contenant l"instruction).

Remarque: Dans [191, chapitre 9, on considére 1'instruction ‘"select"

cobté appelée dans toute sa généralité, et on notera la présence de

branches spéciales appelées "terminate”, ou de parties ‘else" dans

celle-ci. Mais nous pensons avoir conservé toute la puissance
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d’expression, malgré les restrictions, et celd dans 1le cadre de

programmes & un degré de parallélisme.

I1.E.ii L’instruction "select" Coté Appelante,.

Celle-ci recouvre deux utilisations: la demande de rendez-vous immédiat

et 1'appel limité dans le temps. Nous ne conserverons que la seconde

d’entre elles. Une instruction d’appel limité dans le temps a la forme

suivante:
select
-y =

T.e(u;v);
e

or
delay x;
I2;

end select;

Elle introduit une demande de rendez-vous sur l‘entrée e de la tache T.

Si au bout de x secondes la tache T n’‘a pas acceptée cet appel, celui-ci

est annulé et 1’instruction I2 est exécutée. Sinon, 1’exécution se
poursuit avec l’instruction Il, une fois le rendez-vous terminé.

II.F LE CYCLE DE VIE D’UNE TACHE.

A des fins de synthése, nous allons résumer (figure 4) le cycle de vie
d‘une tache ADA, prise dans le sens de [19].

Toute déclaration d’objet téche T crée une nouvelle t&che. Les entrées

installées on dit que T est dans

sont et peuvent alors étre appelées:

1’état non-activé. L’activation ultérieure de la t&che (qgui consiste en

1’élaboration de la partie deéclarative du corps du type tache et qui est
réalisée autant de fois qu’il y a d’objets tache de ce type déclares) la

fait passer dans 1’état actif. L‘exeécution de son corps est lancee.
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- Lorsque cette derniére atteint son “end" final, elle passe dans 1'‘état

accompli (l’attribut T'COMPLETED devient vrai), puis dans 1’état

terminé. Lorsqu’une tdche exécute une instruction d‘attente sélective

comprenant une branche de terminaison ouverte et aucune branche de

rendez-vo i i
us franchissable, son état devient "en attente avec terminate“.

Elle retourne & 1‘état actif des qu‘un appel intervient sur une branche

ouverte et passe briévement par 1'état terminé lorsque toutes les

et
asencon

conditions de terminaison se trouvent étre remplies. Finalement, une

téche passe de 1'état terminé & 1’état inexistant dés que 1‘unité dont

elle dépend est terminée.

Tous ces états possédent, comme on peut le constater, un nom indiquant

l'opération physique en machine & réaliser pour parvenir 4 eux. (Par

exemple, le passage & 1’'état actif d‘une tache T donnée

peut signifier

son enfilement dans

une file d’'attente de processus activables, cette

derniére étant une donnée d‘un ordonnanceur de taches; de méme le

prassage & 1l’'eétat

inexistant peut étre considéré comme la suppression

d’un processus de la mémoire virtuelle du systéme d’'exploitation).

I1-13
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Elaboration de
1‘objet tache ~~~

Création par .
un allocateur ~

Arrivée d'un ___ _
appel de point
d‘entrée

ATTENTE
AVEC
TERMINATE

g
Condition de <= — — ——
terminaison

L‘unité dont
dépend T est
terminee

~
~
~

Select avec
terminate

Atteinte du
"end" final
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II.G CONCLUSION.

Cette breve étude des concepts temps-réel et de ceux liés au

parallélisme nous donne A& ce stade une premiére vue du fonctionnement

des programmes ADA, indispensable pour le chapitre suivant. Nous

avons

décrit de maniere informelle quels peuvent eétre les différents états

d’une instruction (en particulier d'un "select”) et d’'une tache. Ces

traits du langage seront, dans le contexte du sous-ensemble choisi,

respectés le mieux possible dans les sémantiques formelles.

Les problémes relatifs aux algorithmes paralléles tels 1’absence de

blocage, 1’'absence de famine,... ont fait 1l'objet d’études approfondies

dans le cadre de langages tels que CSP, MODULA 2, PASCAL-CONCURRENT.

Nous ne nous

préoccupons guére par la suite de ce genre de problémes,
typiquement liés & la programmation concurrente.

Une petite note sur la notion d’arbitraire s'impose.

Ce terme, souvent

en relation avec la notion de programmes erronnés, indique qu’une grande

liberté est accordée aux écrivains de compilateurs dans les stratégies

réalisant des choix qualifiés comme tels. Mais, on met en garde le

programmeur qu’un algorithme reposant sur ces stratégies doit etre

considéré comme erronné (cette définition est extraite de L[191).

Cependant, en ce qui concerne la sélection d'une branche franchissable

d‘une instruction ‘“select coté appelé", il aurait été préférable de la
réaliser de maniére aléatoire. Ceci garantirait 1‘absence de famine
d’une branche d’un "select”.
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CHAPITRE III

SEMANTIQUE OPERATIQNNELLE DES PROGRAMMES ADA,

III.A INTRODUCTION.

Dans ce chapitre, nous allons étudier une sémantique opérationnelle des
programmes ADA temps-réel paralléles, non-déterministes, modélisant

1’exécution de ces derniers sur une machine multiprocesseurs et assurant un

parallélisme maximal.

Nous supposerons ainsi, que chaque tache d’un programme possede un
processeur personnel ainsi qu’une mémoire propre. Ces processeurs peuvent
communiquer entre eux par un certain nombre de canaux (dont la réalisation
matérielle nous intéresse peu, mais pouvant etre par exemple une suite de
bus ou de processeurs supplémentaires), simulant 1l‘activité des points
d’entreée. Nous admettrons égalemant que ces calculateurs élémentaires ont
un méme temps de cycle noté 6, pendant lequel ils sont capables d’'exécuter
certaines actions atomiques élémentaires (par exemple une affectation, une
opération arithmétique & arguments entiers ou réels, 1‘évaluation d'une
expression booléenne simple...).

Aprés avoir défini la notion d’'état d‘un programme. nous formaliserons la

notion de sémantique abstraite. Celle-ci nécessite la définition d‘une
relation de transition entre états, que nous détaillerons ensuite. Dans
III-1

E




cette deniére nous utiliserons une méthode d'étiquetage des instructions &
la LAMPORT, qui sera définie en méme temps que les différents types de
transitions.

Remarquons tout d‘abord, que pour un type de machine donné, nous pouvons

construire une fonction récursive, associant & toute expression bien formee,

arithmétique ou booléenne, son temps d’exécution. Supposons que nous nous

restreignons a des objets entiers ou réels (constantes ou variables) con peut

définir cette fonction pour notre machine abstraite de la manieére suivante:

f : EXPRESSIONS ---> IR+

VEEIRUINUV ,

f(E) =0
V E1,E2 € EXPRESSIONS, V op € £+, -, ¢, &, >, 2, =, /=,
and, or, xor, rem, mod},
f(El op E2) = f(ELl) + f(E2) + ©
YV E € EXPRESSIONS, V op € {+, -, notl,
f(op E) = £(E) + 6
V¥ E1,E2 € EXPRESSIONS, V op € {*, /1,
f(El op E2) = f(El) + £(E2) + 286
V El1,E2 € EXPRESSIONS,
f(El A% E2) = £(El) + £(E2) + 108.
(1 représentant 1'ensemble des variables d‘un programme donneé).
Cette définition suppose bien entendu que les expressions soient
correctement typées, tel qu'il est exige dans [191, et suppose également
qu’il n’‘est Jjamais nécessaire de faire des conversions entre types

numérigques.

Elle n'est pas limitative, dans la mesure ou il est possible de rajouter des
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opérateurs nouveaux nécessaires pour certains calculs

réaliser 4 l'aide de ceux indiqués dans la définition de f.

et impossibles a

Nous venons de

considérer pour f, une fonction trés particuliére, mais satisfaisante si

‘on regarde les temps indiqués par les constructeurs de microprocesseurs ou

d’ordinateurs. Tout autre modéle de fonction pour f conviendrait également,

a condition qu’il respecte un certain réalisme relativement 4 la complexite

es algorithmes de calculs numeriques employés en pratique, dans 1’écriture

de bibliotheéques de fonctions scientifiques (voir €321 par exemple). Dans

suite =

de notre étude, nous considérons que 6 1E-03 secondes lorsque

sa connaissance est nécessaire.

ITI.B DEFINITIONS.

Nous considérerons qu‘un programme ADA est une suite finie de

n taches et
nous noterons IP = (Tl//...//Tn).
III.B.i Définition:
Soit IP = (TL//...//Tn) un programme ADA.
Un état du programme IP est un quadruplet s=<(t,c,m,D> ou
1) t désigne la date courante relativement a l'horloge mattresse
du systeme,
2) ¢ =<cl,...,cn) est un multi-point de controle ou
viedfql, »n}, ci designe la valeur du compteur ordinal

de la tache Ti,
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3y m = <ml,...,mn> est l‘état mémoire du systéme. On consideére ¢} - l’exécution d’un délai
’
que ¥V 1 € {1,...,n}, mi est une application de frﬁ dans
d) - 1%éva i . : .
IROIN, ou Ui désigne 1'ensemble des noms de variables luation d‘une instruction "select",
employées dans Ti et IRGIN est le treillis résultant de la e) - la mise en at
tente d’'un appel de i '
point d’entrée
somme coalescente des treillis réels et entiers. (Voir STOY g
f) -1 ¢ { '
£581). On supposera que les Ui sont disjoints deux a deux. acceptation d'un rendez-vous,
g) - la fi ’ 2
4) D est un ensemble de taches en train d’exécuter une action in d'un rendez-vous,
atomique n‘ayant fini ce travail & 1'instant t. Formellement, h) - l'exécution d‘une attent g
ente active.

D = €(T,u)/ T n'a pas fini d'exécuter la dernieére instruction

atomique, T € {Tl,...,Tn} et T nécessite encore u unités de

temps pour achever celle-ci, u € IR+3. TII.B.iii Définition:

Soit
IP un programme ADA. On appelle sémantique abstraite du

Fin de la définition.

r
Nous noterons par SLIP] 1'ensemble des états du programme IP. programme IP le quadruplet (SCIPJ,ICIPI,tCIPI,TCIPT) o

1) S[IP] est l'ensemble des états du programme,

III.B.ii Remargques:
2) ICIP] est 1l'ensemble des états initiaux de IP,

- Pour un état s quelcongue, nous noterons par s.t, s.c, s.m, s.D sa
preniére, seconde, troisiéme, quatriéme composante respective. 3) tCIP] est une relation de transition sur SLIP]
’

modélisant 1‘exécution de IP,

- La définition précédente mettait en jeu la notion d‘action atomique.

la

Toutefois, celle-ci ne peut eétre definie clairement que dans 4) TC
IP1 est 1l’'ensemble des tr
aces de IP générées par les

pouvons tout de méme

sémantique opérationnelle abstraite. Mais nous —
ois composantes ci-dessus. D'un  point de us

quels sont les types d’actions atomiques utilisés: i
mathématique, TLIP1 est un ensemble de fonctions

indiquer,
aj) - l'affectation d‘une valeur numérigue & une variable, partielles de IR+ dans SCIP1.
; s Fin de la définition
b) - 1l‘évaluation d’une condition booléenne, —=21 BE @ definition.
IiI-4
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ITII.B.iv Remarque: RELATION DE TRANSITION tLIP].
Pour un programme IP donné, on peut définir l'ensemble des Nous allons définir 1la relation de transition tCIP] entre &tats
¢tats initiaux de la ¥an§ére suiva?te: 1 I 1 observables, puis nous 1‘étendrons & SCIP] tout entier.

ICIPY = {<0,c ,m ,@>} ot c = (cl,...,cn>, ci désignant Pour résoudre le premier de ces problémes, on procédera de maniére
le premier point de controle de Ti, Vv i € {1,...,n} et m analogue & 1’élaboration d’une relation de transition dans une
mI= (m{,...,mrﬁ), mi étant 1‘état mémoire initial de Ti m sémantique opérationnelle sur des structures discrétes.
(ol toutes les variables peuvent étre indéfinies: Soit s un état observable de IP, s=<t,c,m,D>.
vveli, mi(v) =1 ), Vi€l,...,n}. 1) Determinons l'ensemble des taches T [s] capables de s'exécuter &
Fin de la remarque. partir de 1'état s, pendant une durée finie telle que 1’état
syntaxique (point de contr6le et état mémoire) des téches
non-élément de % Cs] restent constant pendant cette durée. Cette

N e — derniére devra etre la plus grande possible.

En 1’'état s, nous associons a chaque téche Ti (i € {1,...,n}) les

Soient IP un programme ADA, et s un état de IP.
On dit gque s est un état observable de IP quand
{T /7 3t 20 (T;e0€ D 3 c# TN, .w - Thl

Fin de la définition.

Intuitivement, un état est observable quand au moins une action atomique
en cours d’exécution dans les différentes ta&ches vient de se terminer,

les états initiaux étant également considérés comme observables.

ITI.B.vi Notation:

On deésignera par SOLIP1 l’ensemble des états observables de IP.

I1I-6
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trois choses suivantes:

a) deux points de controle, notés ci et ci’, dont le second est le
successeur du premier (on peut supposer, grace a la numérotation

de LAMPORT, qu’il existe une relation de succession entre les

points de contr®le d’une ta&che donnée, calculable par analyse

syntaxique),

b) un réel di défini par:
di = si §y € IR / (Ti,y) € s.D

alors la durée d’exécution de 1'action atomique placée

entre les points de contréle ci et ci’
sinon 1’unique réel y tel que (Ti,y) € s.D
fsi

Intéressons nous au minimum de ces réels juste définis.
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2)

Soit
n
M = min dj,
j=1
et posons alors
n
%Cs1 = €75 7/ dj = M = nin di 3.
i=1

Nous venons ainsi de déterminer 1l’ensemble des taches se déplagant

au cours de la prochaine transition commengant en s. Les points de
contréle des t&ches n‘y figurant pas, resteront constants par
définition meme de B LsJ.

Remarquons encore gue dans % Cs1, on peut trouver des couples de

téaches susceptibles d’entrer en rendez-vous (& cause des choix

non-déterministes 4 réaliser dans certains cas) pendant la prochaine

transition.

Maintenant, cherchons comment construire la quatriéme composante de

1’état successeur de s. Soit s’ cet état.

a) Supprimons de s.D 1’ensemble des couples (T,M) tels que

T € %LCsl. De cette maniére nous indiquons que les taches de
%Ls1, figurant dans s.D, ne sont plus en ‘“retard" sur
l’instant courant s’.t.
b) Rajoutons ensuite 1‘ensemble des taches, dont 1la présente

transition a provogué par son exécution un “retard" sur la date
courante, c‘est a dire qu’il n’a pu étre possible de prendre en
compte.

Il s’agit précisément de 1'ensemble

((Tj,dj) 7/ (Vv y € IR, (Tj,y) € s.D) et Tj &€ PLsd}.
simplifions la vision

En effectuant cette démarche, nous que
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c)

nous possédons sur les taches "en cours d’‘exécution" (i.e.

celles qui ne sont pas élément de % Cs1), en supposant que leur

point de controle ainsi que leur état mémoire restent inchangés.

Ceci n’'est qu‘une modélisation approximative d‘'un ensemble
d’activités trés éparses et dont la finesse nécessaire & leur
description n’est gquére intéressante. (Tous ces processus
peuvent avoir des activités fort diverses comme: la recherche
d’'une adresse en mémoire, le calecul d’une sous-expression
arithmétique...).

Finalement, il nous faut tenir compte de la nouvelle date en s°‘
(égale a s’'.t = s.t+M), en soustrayant 4 la seconde composante
des éléments de 1’ensemble obtenu ci-dessus, la valeur M.

(On démontre aisément que la seconde composante de ces éléments

est toujours positive, quelle que soit la transition effectuée).

En résumé, on peut définir une relation sur SOCIPI notée >-IP-).

BTl Ere i

Définition:

¥ s,s’ € SOLIPY, s >-IP-> s’ si et seulement si
L(s # s’) ~ succ(s.c,s’'.c) ~ CCsl(s.m,s’.m) *

n

s'.D=({s.D U U {(T§,dj)H\(T,u)/ u=s’'.t-s.t, T € {TLl,...,Tni})
3=1

® (s'.t-s.t)

(V s" € S[IP],

(s" # s’ ~ s.t { s".t ¢ s’.t)

=)

(s".c = s.c *“s".m= s.m ~
s".D = {(T,u)/ 3w, (T,u') € s.D ~
ITI-9




u=u’'~{(s".t-s5.t13) )1 SOCIP] 1'ensemble des états observables de IP, tCIP] la

relation de transition associ¢ée & IP et définie dans 1la
Fin de la définition,

définition précédente.
ou nous avons employé les notations suivantes:

TLIP]1 est 1‘'ensemble des fonctions

1) “"succ" désigne une relation de succession entre points de contréle I w : IR+ ---) SCIP]

(nous la définirons au paragraphe suivant), vérifiant

2) (Cs] est une relation de transformation sur les états mémoire, 1) ¥V x € IR+, w(x).t = x+K pour un certain

modélisant 1'effet de 1 exécution d’une action atomique de chacune K € IR+,

des taches de % [sl sur les mémoires locales de ces derniéres,
ii) ¥ x € IR+, [(w(x) € SOCLIP1) ~

3) & est un opérateur soustrayant 4 la seconde composante des (3 y >x, wiy) € SOLIP]1 ~ ¥V z € 1x,yC,

éléments de son premier argument, son second opérande. wiz) € SOCIP1)]

=>

. CELIPI(w(x) ,wi(y))].
IIT.C.ii Définition: La Relation De Transition tCIPJ].

i On appelle K le décalage horaire associé & w.
¥ 5,5’ € SOLIP1, tLIP1(s,s’') si et seulement si

Fin de la définition.
s »=IP=) s'.

¥V s" € SCIPI \ SOCIP],
III.C.iv Définition:
(3 s,s’ € SOCLIP]Y, s »-IP-> s’ ~ s.t ¢ s".t < s'.t) I —

=) Une trace d’exécution w d’un programme IP est dite initiale si

(tCIP3(s,s") ~ tLIPI(s",s")). w(0) € ICIP].

Fin de la définition. Une trace d’exécution w appartient a& TCIP] commence en 1l'état

Notation: s € SCIP] si w(0)=s. L'ensemble des traces de TLIP]

Nous désignerons par t#LIP]1 la fermeture transitive de la relation commengant en s est noté TCIPI(s).

tCIPI. Fin de la deéfinition.

ITI.C.iii Définition: L‘ensemble Des Traces D’'exécution TLIPI. III.C.v Proposition:

Soient IP un programme ADA, SLIP] 1‘ensemble des états de IP, Soient IP wun programme ADA, <SCIP1,ICIP1,tC{IP1,TCIPI) la

III-10 ITI-11
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sémantique abstraite associée & IP.
On a ¥ w€ TCIP1, ¥ x € IR+, tALIPN(w(0),w(x)).
Fin de la proposition.
La démonstration de cette proposition est triviale, il suffit d’utiliser

pour cela les définitions précedentes.

aAfin de parfaire la définition de la relation de transition tCIP]

nous reste 4 préciser les transitions élémentaires

associeée a IP, il

réalisables sur SOLIP].

III.D LES TRANSITIONS ELEMENTAIRES DE LA RELATION >-IP->.

Considérons un programme ADA, IP={T1//...//Tn).

Nous avons vu précédemment qu’une transition de 1la relation »>-IP->

permettait la progression de plusieurs t&ches simultanément. Dans la

description détaillée d’'une transition de la forme s)-IP)->s’ gqui va

suivre, nous n’expliciterons que les composantes relatives a un élément

de 'C[s] (ou de deux éléments de B sl lorsque nécessaire). Cela suffit

pour définir complétement la relation »-IP-», car afin de calculer la

valeur de s', il suffit d’appliquer la méthode ci-dessous & toutes les

taches de BILsl et de laisser inchangées les composantes de s relatives

aux autres processus.
Nous ne préciserons plus, dans le présent paragraphe, la valeur de s'.D

pour des raisons de simplicité d’écriture et car sa connaissance (déja

I1 en sera de méme pour la premiére

décrite en III.C) est triviale.

composante de s’.

I11.D.i Notation:

Un état s=<{t,c,m,D> sera souvent note s=<(t,@L,...,En,D> avec

III-12

:

<«
(=3

{1,...,n}, @i=<(ci,miy.

T}
1
]
r o

la notation.

[ :

IIT.D.ii Proposition:

Soient IP un programme ADA, s € SOLIPl}, s=<(t,@1,...,@n,D>

@j=<cj,mj> ¥V j € {1,...,n3,

soit w l'unique trace partielle commengant en

de 1IP

1'état initial
et passant par s (sous réserve que ILIP] soit réduit a
un élément), i € {1,...,nl.

Alors 3 g'=<t',@1",...,@n",D'> ou

Vi€ {l,...,n3, @j’'=<¢cj’,mj’> tel que

1)t < t,

2) ci’ = ci,

3) on a la propriété logique

Const(i)(s,s')=L¥s" € SOCIP], s"=(t",@1",...,@n",D">

@j"=(cj",m3") ¥ § € {1,...,n}, si s'>-IP-)As")>-IP-das,

on a ci'=cil
(cette propriété indique gqu’en tous les états situés entre

s’ et s, le point de controle de la tache Ti est constant

et égal a ciy,

4) s’ est le "premier" état avant s possedant la propriété

ci-dessus i.e. ¥ h € SOCIP] si (h € w ~

h)-IP-%As'), alors Const(i)(h,s’') est faux.

Fin de la proposition.

Cette proposition affirme qu‘il existe un unique état antérieur & s,
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noté s‘, appartenant & w tel que:
el
a) le point de contrtle de la tache Ti reste constant sur le chemin

ci’y
menant de s’ 4 s,

b) 1'état prédécesseur de s’ noté pre(s’) vérifie, sous hypothese

' alors on a:
d’existence:

s".ci # s'.ci

s >-IP-> (t’,@l’,...,@(i—l)’,(ci’,mi[e/x]),...,@n‘,D’)

Remarquons que 1'on a: M = minfdj/ j=1,...,n} ¢ 6+f(e).

ITI.D.iii Définition:

Soient IP un programme ADA, s un état de IP accessible a ITI.D.v La Transition Associée A L'instruction "l e,

partir de ICIPIJ.

5i le point de contréle ci précede l’instruction "null® i.e.

On définit pour tout i appartenant & {1,...,n} la fonction
Ei : SOCIP] ---) IR+

§ =--> t-t~

Y

ou t’ est la premiére composante de 1’'état s’ associé & s
dans la proposition ci-dessus.
Fin de la définition.
Cette fonction nous permet de connattre, pour un processus Ti donné, 1la
date antérieure & la date courante s.t & laquelle Ti a progressé pour la § FE (t,'@ll"'"@(iﬂl)f'(Cil’mi)’@(i+l)”'"'@n"D/>
derniére fois. avec M < 6.
Considérons un programme ADA IP, s € SOLIP],
s=(t,€l,...,@Gn,D> avec ¥ j € {1,...,n}, @j=(cj,mj) et soit Ti un

élément de YLs.

III.D.iv La Transition Associée A L'instruction D’affectation.

Supposons que la t&che Ti ait atteint le point de controle ci, précédant

une affectation, soit schématiquement I1I-15
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ou B(mi) est la valeur de l'expression B, obtenue en substituant aux

variables de Ti leur valeur en 1'état s. De méme gue précédement, on a

Supposons que Ti se trouve dans la situation suivante: M{E(B)+6.

cis IIT.D.vii Transition Associée A L'instruction Conditionnelle.
while B loop
ci’:
S Supposons que Ti ait atteinte 1"instruction représentée schématiquement
end loop ; de la maniére suivante:
ed =
on obtient alors cis
if B then
s »-IP-> si B(mi) = | alors erreur cir:
sinon S :
si B(mi) alors end if;
&' ,er’,...,@1i-1)",(ci’ ,mi),...,@n" D> iy o o=
sinon
G€E,6L,...,@(i-1) ', (ci”,mi),. .. ,@n DD
fsi
fsi
-n alors
+ 8 '
aves-H ¢ B . §>-IP-> si B(mi) = | alors erreur
Si par contre, Ti se trouve dans le cas représenté schématiquement par sinon I
si B(mi) alors .
(t’,@l’,...,@(i—l)‘,(ci’,mi),@(i+l)',...,@n’,D’>
. sinon
X L’,@17,...,@8(i-1)',(ci",mi),@(i+1)’,...,@n" ,D’>
while B loop fsi
ci’ fsi
S
ol ¢
end loop; avec M¢@
ci"y

ITI.D.viii Remarques:
on peut écrire:

s >-IP-> si B(mi} = | alors erreur
sinon
si B(mi) alors ) ) o
<t’,@r’,...,@(i-1) ", (ci’,mi),@(i+1}’,...,@n "’ ,D">

—

Dans 1les transitions que nous venons de citer, L1"évaluation

d’'expressions peut donner un résultat indéfini ou mathématiquement

sinon 07 RGP @n’.D’'> érronne (par exemple: 2/0 ou [{X ou encore LN(-1}), dans quels
t',@L',...,@(i-1)",(ci",mi),@(1 rever ’
fsi’ cas on aboutit & un état particulier d’'erreur.

fsi

LIL=17
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2) Les traces d’'exécution de nos programmes sont infinies car une

que l'on a atteint le point de sortie du programme

d‘erreur, on se maintient dans le méme état indéfiniment.

TII.D.ix Transitions Associées A L'instruction De Delai.

cie

delay E ;
ci’:

E étant une expression arithmétique a résultat réel, 1la

associée est triviale:

fois

ou un état

transition

s >-IP-> <t’,@l',...,@(i-1)',(ci’,mi),@(i+1)",...,Bn",D">

sa durée étant inférieure & E(s).

III.D.x Transition Associée A L’état D’erreur.

erreur »-IP-) erreur

Cette transition n'a aucune durée propre, car l'état d’erreur

provogue

1’arret d’un systéme réel, ou du moins le traitement de 1l’erreur si 1'on

se situe dans un cadre plus général (c’est le cas d'un

autoriserait la manipulation des exceptions, par exemple).

III.D.xi Transition Associée A L'état Final.
Lorsque les té&ches T1l,...,Tn ont atteint leur point de sortie
noté

f f f

¢l,c2,...,cn, il se produit la transition que voici:

III-18

langage ou on

respectif,

n f
5 >-IP-> si /\ (cj=cj) alors s
j=1
fsi

III.D.xii Transit

ions Associées A L’instruction “select" Coté Appele.

Copsidérons la portion de programme que voici, issue de Ti:
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0
ci:
select
1
CHYs
or
- - -
when bk => accept ak(uk:in ; vk : out) do
2,k
ci: 1
Sk ;
3,k
CiiaT
end ak;
4,k
Geiys 2
Sk ;
or
or,
when wj => delay tj ;
Slj
ci: 3
Sj ;
or
ené seléct ;
6

dont 1’instruction "select" contient p branches de rendez-vous
branches temporisées, et soient les assertions d'état

P a
B(s) = \/ bk(s), C(s) = \/ cj(s)

k=1 j=1
posons
q s
¥s) = { min €£tj/ wjls)} si \/ wjls) est vrai,
{ j=1 j=1
{
{ +infini sinon.
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1)

Premier cas: ci=c(i,0)

5 >-1IP-> s'= si “B(s) ~ ~C(s) alors

6
(t’,@l’,...,@(i~1)’.(ci,mi),@(i+1)’,...,@n’,D'>
sinon

1
(t’,@l’,...,@(i—l)‘,(ci,mi),@(i+l)’,...,@n‘,D’)
fsi

Cette

transition, conforme a la sémantique informelle de
l’instruction ‘“select" donnée au chapitre précedent, consiste &
évaluer 1'instruction en question. Elle a une durée maximale égale
4 6, i.e. M<{@. En 1‘'état s‘, on connaftra la valeur de di
associée a la tache Ti, grace a celles de B(s‘) et C(s’). Elle est
définie par le tableau suivant:
B(s') C(s’) di(s")
Vrai Vrai a
Vrai Faux 8
Faux Vrai Y(s')
On constate ainsi que lorsque B(s') est vrai, la tache Ti se trouve

dans une phase d‘attente active (conformément & L£191). Dans le cas

contraire, 1l'exécution se poursuivra en c(i,6). Tant que le point

de contro6le de la ta&che Ti se trouvera en c{(i,l), il est possible de

connattre, en un état s donné, les deux valeurs suivantes, capables
de décider de 1a prochaine transition consernant Ti: la durée
pendant laquelle ce point de contréle 5€ trouvail deja en c(i,i},

Ei(s), et la durée maximale pendant laquelle celui-ci se maintiendra

en c(i,l).
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2)

III.D.xii.a Notation:

Le point de contréle c(i,0) associé au “"select" S, sera

note

wait(s).

Fin de la notation.

Second cas: c¢i=c(i,l)

i) Premier sous cas:

s >-IP-> «

“B(s) ~ C(s) est vrai.
6
t,@1,...,@(i-1)’,(ci,mi),@(i+1)’,...,@n",D">

I1 est évident que la durée maximale de cette transition est ¥(s).

ii) Second sous cas:

Supposons donc gue la

rendez-vous ‘“devant”

(B(s) ~ ~“C(s)) est vrai et

3 k efl,...,p}, 3 j €€1,...,n3, j#1 tels
=3 => - =
que cj=at wait(Ti.ak(e;f)) (ol e et f sont des

paramétres effectifs compatibles avec les
-~> ->

parametres formels uk et vk respectivement).

tédche Tj se trouve dans un état d’attente de

une instruction d‘appel de point d’entrée, et que

le point de contréle immédiatement suivant ¢j, noté RV:, indique un état

d’attente de fin de rendez-vous, soit schématiquement:

(oHi5
RV:

On a la transition,

=x =
Ti.ak(e ;f );

s »-IP-> s’'= <t’,@L',...,@(j-1}',(RV(ak),mj),@(j+1}",...

2,k 1 =
ce.,@(1-1)" ,(ci  ,miCuk/el),...,@n',D">
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iv)

v}

dont la durée maximale est de §. Tj entre dans un état particulier,

et nous convenons qu‘en celui-ci on a dj=+infini pour des raisons

évidentes.

iii) Troisieme sous cas: B(s) ~ ~C(s) ~

v kedfl,...,p}, vije o ntl;  JH;
cjtat yg;ngi.ak(; ,E )3
Lorsqu’aucune entrée de Ti, se situant dans une branche ouverte du
"select" n'est appelée, cette ta&che se maintient en attente active
indéfiniment.
5 »-IP-> <t‘,@l',...,Gn’,D">
M<8.

Quatriéme sous cas: B(s) ~ C(s) ~
[¥ke€(fl,...,p}, vj € {lyovasmds; Gy,
cj#at wait(Ti.ak(e ,f ))1
Dans ce cas, il est nécessaire de vérifier si 1le temps ¥ (s) s’‘est
écoulé. Dans l'affirmative 1l'exécution se poursuit par S(j,3), sinon Ti

reste en attente.

s >-IP-> si Ei(s)<¢ ¥(s)-6 alors
1
(t’,@l’,...,@(i—l)',(ci,mi),@(i+1)’,...,@n',D')
sinon

5,7
tr,el’,...,@8(i-1),(ci , mi),@(i+1)’,...,@n' ,D">
fsi

Ici encore M¢6

Cinquiéme sous cas: B(s) ~ C(s) ~

3 kefl,...,p}, 39 €(1,...,n}, j#i  tels
—

>
que cj=at wait(Ti.ak(e;f))

Dans le cas d'une attente active dans le temps ou paraft un rendez-vous
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3)

avec Tj, on obtient:
s »-IP-> s'=<t’,@1",...,B(j-1)",(RV(ak),mj),...
2408 =3 =Y
v, @(i-1)',(ci, miCuk/el),@(i+l)’,...,@n" ,D">
ol RV(ak) est le point de contrtle de Tj immédiatement suivant cj,

vérifiant succ(cj,RV(ak)), et ou M(8. Nous conviendrons qu‘en s’ on

a dj=+infini.

Troisiéme cas: ci=c(i,3,k).

Lorsque la t&che appelée atteint la fin de 1'instruction "accept", elle
termine son rendez-vous en retournant les paramétres de sortie a la
tache appelante. Pour savoir quelle est la téche appelante il suffit de

parcourir les @j, j € €1,..n}, soit Tj cette tache, et soit cj’ le

point de contr6le de celle-ci tel que succ(cj,cj’).

- -
s >-IP-> <t',@l",...,@8(3-1)',(ci’ ,mils /vkD),

@(j+1)',...

4,k
ce,@(i-1),(ci ,mi),@(i+1)’,...,@n ", D>

III.D.xii.b Remarque:

Pour une instruction "select” de la forme ci-dessus, notee
S, nous désignerons souvent le label fictif c(i,l) par
wait(S).

Fin de la remargue.

III.D.xiii Transitions Associées A L’instruction D’appel De Point

D’entrée.

Supposons que Ti contienne 1’instruction suivante:
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1
ci:
? 3 - =
ci: ci: Tj.ale ;s );
4
ci:

c(i,1) est 1'étiquette précédant 1’instruction, indiquant la fin de

la précédente,

2) ¢(i,2) est une étiquette fictive margquant une attente de

rendez -vous, souvent notée
-> -
wait(Tj.ale ;s)),

3) ¢(i,3) est une étiquette fictive matérialisant un état d‘attente de

fin de rendez-vous, souvent désigné par RV(a),
4) c(i,4) est le label suivant immédiatement 1‘instruction en question

Si ci=c(i,1), on dit que l’instruction entre dans un état d‘attente:
s >-IP-) s’=<t’,@l’,...,@(i—l)',(cg,mi),
@(i+l)',...,Gn",D">
avec M<®. De méme qu’avec 1’instruction ‘"select" précédente, on
Supposera qu‘en s’ on a di=+infini, car Ti est obligé d’attendre un
temps indéfini (sa transition suivante se produisant 4 une date
indépendante de sa volonté). Les cas ol ci=c(1i,2) ou bien ci=c(i,3) ont
eété traités dans 1le paragraphe précédent, de maniére indirecte.

L'activation de 1la ta&che Ti en ces points de contréle ne dépend pas
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d’elle-méme, ce qui justifiait le choix de dj=+infini en ces états.

'd i ! D Point
III.D.xiv Transitions Associées A L'instruction D appel De

D'entrée Limitée Dans Le Temps.

i b iquettes
Soit 1’instruction suivante contenue dans la tache Ti, ou les étiq
c(i,1) & c(i,4) servent la méme cause que ci-dessus:

.

il
(chif]
select _—
3 iy e
c?: ci: SRENE] 7F J* 2
4
€dls
Sl ;
or
delay E ;
5
ci:
S2. 17
end select ;
6
cis

1) Premier cas: ci=c(i,1). .
s >-IP-> <t‘,@1‘,...,@(i-l)',(ci,mi),@(i+l)’,...,@n’,D >

M¢8.

2) Second cas: ci=c(i,2) et (3 S instruction "select
coté appelée contenant a comme point d’entrée d’une
branche ouverte en s telle gque cj=at wait(S)).
i 4 hes
Dans le cas ou Tj est susceptible de recevoir 1’appel, les deux tac
a.
transitent simultanément:

=y =
s »-IP-» <t',@l",...,@(j-1)",(c]i’,mjlu /e 1) ,@0j+1) ", ...
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+oe,@0i-1) ,(ci,mi),...,@n",D">
-2
ou cj’ est le successeur du point de contréle cj, et u est le vecteur

des paramétres d‘entrée formels associés au point d’entrée a de S. On

->

->
supposera bien entendu qu’il y a compatibilité entre u et e, Dans 1la

présente transition on prendra M¢o.

Troisiéme cas.

ci=c(i,2) et (35 instruction "select" coté appelée

contenant a comme point d’entrée d’une branche ouverte

en s / cj=at wait(s)).

Si en 1’état s la tache Tj n‘est preéte a recevoir l'appel de point

d’entrée, Ti attend en c(i,2) que cette condition soit verifiee:

s >-IP-> si Ei(s) ¢ E(s)-0 alors
2

<t’,@1’,...,@(i—l)’,(ci,mi),@(i+l)’...@n',D')
sinon

B
(t‘,@l’,...,@(i-l)',(ci,mi),@(i+1)’...@n’,D')
fsi

avec M(6. Les autres transitions auxquelles participe Ti ont éte

étudiées indirectement dans les paragraphes qui précédent. Lorsque

ci=c(i,3), la t&che attend comme dans le cas d'un appel simple, la fin

du rendez-vous et poursuivra son exécution en c(i,4).

ITI.D.xiv.a Remarques:
a) Nous n’avons pas étudié 1l’instruction d'acceptation de point
d’entrée simple, car on a équivalence entre les deux instructions

suivantes:

accept a(;): in ;;>: out) do
5

end a;
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b) Les actions atomiques dont nous venons de

associées durent un temps précis gue nous avons indiqué pour chacune
d'elles.
ne dure pas nécessairement le temps associé
activées pendant
paragraphe, donné un majorant pour M=s’.t-s

durée d’exécution de ces actions atomigues.

III.D.xv

III.D.xvi

e EEEEEERRRREEREEE

select - -2
when true =) accept afu : in ;v : out) !
do
S
end a ;

end select ;

décrire les transitions

De par le modéle multiprocesseur, une transition s>-IP->s’

aux actions élémentaires

celle-ci. Nous avons, tout au long de ce

.t, qu'est précisement la

Définition:

Soit IP un programme ADA.

=
]

On appelle sémantique observationnelle associée & IP,

triplet Obs(IP) = ¢ SOLIP1, ICIPI, »=-IP-> .

Fin de la définition.

Proposition:

Soient IP wun programme ADA, Obs(IP) sa sémantique

observationnelle. §i Card( ICIPI )=1, alors le graphe de

transition construit par Obs(IP) est acyclique. I1 sera noté

Y(IP).
Fin de la proposition.
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Démonstration:

Procédons par 1’'absurde, et supposons que %y(IP)

contienne un cycle, i.e.

In€IN, h>1l, 3 (sj)j=1,...,h une suite d’états

de SOCIPI tels que

sl »-IP-> s2 >-IP-»

a)

b)

€

s(n-1) >-IP-> sh = sl.

Supposons que 3 j € {1,...,n} tel que sj.c #
sl.c:
cela signifie qu’'il existe une tache de {TL, ..., Tn3

ayant exécutée une boucle dans son programme au
moins. Il existe donc, dans le cycle ci-dessus, une
transition d‘'évaluation de la condition associée &
cette boucle. Or, nous venons de voir qu’une telle
transition dure wun temps 0#0 (voir paragraphe
BT D)

Donc sh.t > sl.t, car la suite (sj.trj=1,...,h est
monotone. Ce qui entratne que sl#sh, chose
impossible par hypothese. Nous pouvons ainsi

affirmer que: V j €{2,...,h3, sj.c=sl.c.

L'état mémoire d’'une ta&che ne pouvant changer que
lorsque son compteur ordinal progresse, on obtient
donc que

Vv j€{2,...,h}, sj.m = sl.m.

Grace a 1'hypotheése d’écoulement monotone du temps,
et vu 1’hypothése de départ, on peut également
affirmer que:

sl.t = s2.t = ... = sh.t.
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Considérons le programme IPl=(T1//T2) de la figure 5.

d) D‘aprés la définition de Obs(IP), la  seule

possibilité restante est de transiter d’un état & un

autre, en faisant progresser les taches de sl.D en

un temps nul & chaque fois. Cela signifie qu’on

n‘utilise alors que les éléments de la forme (T,0)

de sl1.D. En supprimant des éléments de cette forme,

on n’inflige aucun retard & aucune tache. Donc on

peut écrire:

sh.D c# s(h-1).D c# ... s2.D c# s1.D,

et ainsi sn.D c# sl.D.

Comme Card(sl.D) est fini, on obtient que sl#sn. Ce
cas est également impossible par hypothése.
Finalement, on obtient sl = 82 = ... = sh, ce qui

est contraire a 1'hypothése de départ.

C.0.F.D.

Exemple De Graphe De Transition Associé A La Sémantique

Observationnelle D’un Programme.
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task Tl is
begin
<<m0>>
delay 2.0
Kmly> ’
«m2>> <<m3»>» T2.a ;
Kmé>>
end T1 ;
task T2 is
b : integer ;
begin
<<10>>
b:=0 ;
(115>
while b = 0 1
12> =
select
— when true =) accept a() do
(15> S
end a ;
or
when true =) delay 1.0 ;
end 1 3
({165 e
end loop ;
(17>
end T2 ;
- Figure 5 -

alors %j(IPI) est le graphe de la figure 6.

ITI-31




<0,m0,10,],0> (d1=2, d2=8)
|

v
<e,m0,11,0,£(T1,2-6}1> (dl=2-8, d2=0)

v =
¢20,m0,12,0,{(T1,2-268)3> (d1=2-26, d2=9)

Y
<38,m0,13,0,{(T1,2-30) 1> (d1=2-30, d2=9)

| *

v = 8, d2=8)
¢36+1,m0,16,0,{(T1,1-30)3> (dl=1-36,

v =
<46+1,m0,12,0,{(T1,1-48)3> (dl=1-46, d2=8)
|

v =
¢<56+1,m0,13,0,{(TL,1-56)3> (d1=1-56, d2=90)
| *

v
<2,m1,13,0,0> (dl=6, d2=6)
|

v
¢2+6,m2,13,0,0> (dl=+infini, d2=0)

v PR -
<2+20,m3,14,0,0> (dl=+infini, d2=6)
|

V . - -
(<2+430,m3,15,1,0> (dl=+infini, d2=0)
|

v
<2+46,m4,16,1,0> (dl=0, d2=6)
|

v
<2+50,m4,17,1,0> (d1=6, d2=0)
!

v

L
= EEEEEEEEEEEEEEEEEESR

- Figqure 6 -

i & de
Dans 1’automate associeé, %{(I?l), figure 6, nous avons indiqueé a cot

chaque état observable s, la valeur du couple (dl(s),d2(s)).

Db NULIVAS TURING.
III.E FORMALISATION DES NOTIONS D’'EQUITE PAR LES MACHINES DE

i e rministes
Contrairement aux modéles exécutifs & entrelacement non déte

i i s un seul
des instructions élémentaires, il subsiste dans notre ca
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probleéeme d'équité: celui posé dans la réception des appels de points
d’entrée. Pour celd, Pnueli et De-Roever, [51]1 introduisent des régles
de preuve supplémentaires, qui sous hypothése d‘équité (faible ou
forte), permettent d’exprimer dans la preuve d'une propriété de vivacité
d’'un programme qu’une instruction progressera fatalement. Mery [45]

résoud ce probléme dans le cas des sémaphores, en se restreignant aux

traces d’'exécution équitab.es.

III.E.i Définition:

Soit IP un programme ADA. Une trace w € TLIP] possede la
propriété d’équité (encore appelée eéquité sur les points
d’entrée) s’'il n’'existe pas de tache Ti € T A PR [ 1
attendant indéfiniment sur un appel de point d‘entrée e, tandis
gqu‘une infinité d’appels sur e sont acceptés en w.
Fin de la définition.

Rappelons quelques résultats relatifs aux fonctions récursives, extraits

de Rogers [531, puis exprimons cette propriété dans le cadre des

fonctions A-récursives partielles.

IIT.E.ii Définition:

La classe des fonctions récursives primitives est 1la plus

petite classe de fonctions % telle que:

1) les fonctions constantes

Y k>0, ¥V m20, xxl...xk[ml appartiennent a %,
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I11.E.iii

Voir [531 pour la déemonstration.

III.E.iv

2)

3) 1les fonctions identite Wxl...xkCxild, 1¢i¢k, k2l
appartiennent a %,

4) si F est une fonction k-aire de % et G1,...,Gk sont des
fonctions m-aires (m € IN%) de % , alors la fonction
)sxl...meF(Gl(xl,...,xm),...,Gk(xl,...,xm))] appartient & m
[

5) si H est une fonction (k+l)-aire de %, (k € INA), et G m
une fonction (k-l)-aire de &, alors 1'unique fonction F “
satisfaisant aux conditions suivantes appartient a [

F(0,%X2,...,XK) = G(x%2,...,%Xk)

F(y+l,x2,...,%Xk) = H(y,F(y,xZ,...,xk),xz,...xk).

Fin de la deéfinition.

Théoreéme:
T1 existe deux fonctions primitives récursives G et H
(respectivement a une et & trois variables) telles gue
1'ensemble { F = 2x[G( yy[ H(z,x,y}=1111, 2CIN} caractérise
1’ensemble des fonctions partielles récursives.
Fin du théoréme.

Définition:

pveL vt

On

l'entie

1a fonction axCx+1] appartient a %,

définit par PX 1'ensemble des instructions associées &

¢r x dans la liste de tous les ensembles d'instructions.
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¥ s'appelle le nombre de Gbdel de Px

Fin de la définition.

III.E.v Notation:
On not i
e par ®x la fonction partielle récursive déterminée par
Px. Wx = Domaine(§x) = Dom(Px).
Fin de la notation.
III.E.vi Définition:
Un
ensemble A est récursif s'il posséde une fonction
caractéristique récursive, i.e.
1 F fonction récursive /V x, (x€A =) F(x) = 1) et (
= X
€A =)F(x)=0).
Fin de la définition.
IIT.E.vii Définition:
Ui
n ensemble A est récursivement énumérable si A=0 ou il
existe une fonction récursive F telle que A=Im(F)
Fin de la définition.
ITI.E.viii Machines De Turing A Oracle.

III.E.viii initi
II.E.viii.a Définition:Machine De Turing A Oracle. -

Une machi ;
machine de Turing & Oracle est un dispositif constitué

dur =g -
ruban infini subdivisé en cellules, d‘un automate de
transition déterministe possédant une téte d
e
1 _ . S
ecture-écriture ainsi que d’un ensemble X ¢ IN. Le ruban
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possede deux directions de déplacement, et la téte de

lecture-écriture pointe toujours sur une cellule de
celui-ci. L‘automate est défini par un ensemble fini de
régles de la forme suivante:

¢ql,C,0p,q2> ou ¢ql1,C,q2,93>,

ou gl, 92, g3 sont des états de 1‘automate, Op est une

opération & effectuer, Op € {1,B,D,G}, C est le contenu

de la cellule courante, C € {1,B}.

Un quadruplet de la premiere forme ci-dessus indique que

si 1l‘automate se trouve en 1'état initial ql, si la téte

e
de lecture-écriture pointe sur une cellule contenant 1

caractére C, alors il faut effectuer 1'opération Op et se

placer dans l'état gZ. Une régle de la seconde forme,

le fait que si 1‘on se trouve en

quant a elle, exprime

1'état gl, si la cellule courante contient le caractére C
et si N est le nombre de caracteres "1" portés par le

ruban, on se placera dans 1’état q2 si N € X, et dans
1'état g3 sinon.
Fin de la définition.

i rmine
Une machine de Turing a cracle, dont l‘ensemble associé est X dete

. . f A X.
par la thése de Church relativisée, un algorithme relatif

III.E.viii.b Notations:

i i i on
- De méme qu'avec les machines de Turing classiques,

ring A oracle. On dés gnera
i 1
numérote les wachines de Tu

par Pz' la machine & oracle d’index z dans la numérotation
de Gbdel.

- On désigne par
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X
Uz

la fonction partielle calculée par Pz’ vrelativement &

1’ensemble X. Si 1’on se donne une fonction partielle
X

Yz, relative & X, une donnée X,
{inscrite sur la bande de la machine

associée) un diagramme décrivant 1'ensemble des calculs
X

réalisés par [z(x) lorsque X varie.

Ce diagramme est un arbre de deécision dont les branches se

subdivisent en deux, a chaque fois que 1’algorithme pose

une question de la forme "y appartient a X?" a l'oracle.
A chague branche de celui-ci, il est possible d'associer
deux ensembles:

D' ={y €M /une reponse affirmative a la question

"y € X ?" est utilisée sur la branche},
D" = { y €M/ une réponse négative 4 la question

"y € X ?" est utilisée sur la branche},
Il est évident que 1‘intersection de D' et de D" est vide.

Dans le processus ci-dessus, on peut geénérer

l'ensemble récursivement

énumérable suivant:
t{y,u,v> / il existe une branche finie pour lagquelle D‘=Du et D"=Dv et
telle que la valeur en sortie de Pz’ est y3.

Grace au s-m-n théoreme, (cf. E531), on obtient la proposition:

III.E.viii.c Proposition:

Si 1l'on note Wz = Dom(®z) 1le domaine de 1la fonction

récursive partielle &z dans la numérotation de Gédel, on
a:
d h fonction récursive telle que
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Wh{z)={<x,y,u,v> / il existe une branche finie dans Ile
diagramme associé & Pz’ ayant pour valeur d’‘entrée x, pour
valeur de sortie y et telle que D’'=Du et D"=Dv}

Fin de la proposition.

Pour la démonstration voir [531.

III.E.viii.d Définition:

(x,y,u,v> est consistant si l’intersection de Du et de Dv

est vide.

(xl,yl,ul,vl> et sont

(x2,v2,u2,v2 compatibles si

l’intersection de Dul et de DvZ est vide et celle de Du2
avec Dvl est vide.
Fin de la définition.

III.E.viii.e

Definition:

Wz est régulier si
i) V <x,y,u,v> € Wz, {(x,y,u,v> est consistant.

ii) ¥ <x1l,yl,ul,vl», <{x2,y2,u2,v2> € Wz,
(<x1l,yl,ul,vl> # <x2,y2,u2,v2>) => (x1,yl,ul,vl> et

(%X2,y2,u2,v2> ne sont pas compatibles.

Fin de la définition,

ITII.E.viii.f Théoréme:
I1 existe une fonction récursive 4 telle gque
vV z € IN,
W est régulier
Pez)
et
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si Wz est régulier, alors W = HWz.
Pez)
Fin du théoréme.

Pour la démonstration, voir E£537].

IIT.E.viii.g Définition:
Soit ¢ la fonction récursive du théoréme précédent.
§§ = {{x,y>/ 3 u,v € IN, {x,y,u,v> € WP et
Du ¢ X et Dv ¢ X} =

Fin de la définition.

ITI.E.viii.h Définition:

Une fonction F est partielle A-récursive si 3 z € IN,
A

F = §z.
Une fonction F est A-récursive si 3 z € IN,
A
F = @z et §z est totale.

!

in de la définition.

|

IIT.E.viii.i Théoréme:

Si A est recursif alors
A

9z est une fonction récursive partielle.

Fin du théoréme,

IIT.E.ix Expression De L’équité Faible.

Etudions tout d‘abord le probléme pose par la simulation de 1‘exécution

d’un programme paralléle par une machine de Turing simple. Ce probléme

a eteé longuement étudié dans le passé (cf. L6]1 par

exemple) et des

solutions satisfaisant a celui-ci du point de vue théorique ont éteé

implantées par exemple dans les systémes d’exploitation d‘ordinateurs.
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L'idée essentielle consiste a découper les différents processus en

actions atomigues, dont 1'exécution est entrelacée et placée sous le

controle d'un ordonnanceur de travaux. Dans [6] par exemple, Apt et Co.

décrivent de fagon précise de tels ordonnanceurs, dont nous nous sommes
inspirés dans [52].

Considérons 1’approche de Pnueli et De-Roever (cf.[L511), ol on simule
des programmes paralléles écrits en ADA, & un niveau de parallélisme.
Un état d’un programme IP=(T1//...//Tn) est de la forme
s=¢(cl,...,cn,ml,...,mn> ou V¥ j€ £1,...,n} cj désigne la valeur du

compteur ordinal de Tj et mj son etat mémoire. Dans cette approche on

élabore également wune relation de transition entre états, classique et

proche de notre >-IP-)>, ainsi qu’une notion de trace d‘exécution.

En un état s donné, le choix d‘un processus pour 1‘exécution de 1la
prochaine action atomique doit vérifier 1'hypothése d’équité faible.
III.E.ix.a Definition:

Une trace d‘execution w est faiblement équitable si et

seulement si elle est finie ou infinie et dans ce dernier

cas il est impossible de trouver un état s de w et une ta&che
T de IP tels que T est continuellement activable a partir de
s en w et activée un nombre fini de fois en w.
Fin de la définition.

1’ordonnanceur eétre

Le choix de la prochaine action atemique par peut

ljaissé a un oracle X. Ainsi un programme ADA peut etre transformé en

une suite d‘actions atomiques dont le scheduler se réduit & 1la suite

d‘instructions suivantes:

<¢cl,...,cn,ml,...,mn,1>> €X ?

si oui alors exécuter 1’action numéro cl de Tl
sinon

({cl,...,cn,ml,...,mn,2>> € X7
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81 oui alors exécuter 1l'action
a1 ou numeéro c2 de T2

<{c1,:..,cn,ml,...,mn,n)) € X7
51 oui alors exécuter l’action numéro cn de Tn

sinon
. f1'exécution de IP est terminée}
fsi
fsi
ou (€4 > est la fonction associant a un (2n+l)~uplet
<cl,...,cn,ml,...,mn,i> son code entier. Dans [531 on définit une
fonction de codage de la maniére suivante:
Soit la fonction
 ¢IN x IN ---> IN
(x,¥y) ~-=> (x*x + 2xy + YAy + 3x + y)
récursive et bijective;
soit la suite infinie de fonctions (i)iCIN* definie
récursivement par:
1
7 = xxix]
Vk>»o,

k+1 k
T o= Axl.. . x(k+1)LW (7 (x1,...,xk),x(k+1))]

on a ainsi

2n+l
cl,...,cn,ml,...,mn,id> = ¥ (cl,...,cn,ml,..
pour s=<{(cl,...,cn,ml,...,mn> un état de IP et $€LL,..sunds
On peut donc affirmer que IP correspond (par la thése de Church

relativisée) & une machine de Turing & oracle, ou bien que sa fonction
calculée § est partielle X-récursive:

X
3z€IN, § = §z
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III.E.ix.b Remargue:

Nous venons de supposer abusivement, ci-dessus, que 1’état mémoire des

differentes taches en s est un entier. Il est évident que si le nombre

de variables de celles-ci est constant dans IP, une telle simplification

est tout & fait légale, vu 1'existence d‘une fonction de codage. Pour

etre tout a fait correct, il aurait fallu écrire
1 Card(® 1)
mi(vi),...,mi(vi )y
au lieu de mi ci-dessus, cela pour tout 1 de 1'ensemble {1,...,n}, avec
il

Card(D i)
{vi,...,vi 3} = Dom(mi).

III.E.x Expression De L'équite sur Les Points D’entrée.

Replagons nous dans le cadre de programmes ADA temps-réel, celui choisi

pour notre étude.
Nos programmes étant de longueur finie, nous pouvons SUpposer qu’il

existe un nombre fini de points d‘entrée pour un programme IP donné.

Mais le non-déterminisme associé au moyen de communication employé ici,
fait correspondre & ceux-ci des machines de Turing & oracle non

nécessairement récursives. Soit IP un programme ADA, dont les variables

sont du type entier. Simulons donc 1‘exécution de IP par une machine de

Turing & oracle et a scheduler équitable, réalisant un entrelacement

non-déterministe de ses actions atomiques.

Voyons guelle pourrait etre la forme d’un ordonnanceur de té&ches,

contraint de respecter 1'hypothése d‘équité sur les points d'entree,

définie plus haut.
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L
11
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i
o
B
u
W
U
H
i
i

1) Associon 4 chaque point d’entrée du rogramme une e
S ] i ‘ent prog Ip fil
14

d’attent
ente contenant les appels de ce point d’entrée rangés dans un

ordr F | ‘agi
e quelconque: il s’agit d'une liste non-bornée d’objets de la

forme
-> =5
(T,e ,£ > ou
- Te€{T1,...,Tn3

-
- e est le vecteur des paramétres d’entrée

d‘un appel sur le point d’entrée

=
- £ est le vecteur de variables désignant

les paramétres de sortie de ce méme appel

Lors de 1°
l’appel de cette entrée par une instruction de la forme

=> =
Ti.a( e, £ ) ou de la forme
select
-y =

Ti.a( e, £ );

S1;
or

S2;

end select;

-y =)
on enfile le triplet (Ti, e, f) dans la file

associée & l’entrée a,

A chacune de
ces entrées a, on associe bien entendu un compteur noté

a'COUNT indi
» et indiquant 1le nombre d'éléments de la file d'attente

Ces données appartiennent & 1‘ordonnanceur et lui

décider

permettent de
lor !
s d‘'un rendez-vous éventuel quels sont les partenaires a

mettre en correspondance.
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rendez-vous correspondant & une branche ouverte de point d’entreée a, Join X1j.
dans S. Il pourra questionner un oracle Xa afin de trouver le
correspondant de Ti, par les instructions que voici:

¢({cl,...,cn,ml,...,mn,1>> € Xa?

si oui alors

extraire le triplet numéro 1 de la file
associée & a

sinon

({c1l,...,cn,ml,...,mn,2>> € Xa?

Soit s € S0CIP], s=(t,c,m,D», supposons qu’il existe une tache Ti {y €IN/ 3 x€B, y= 2x+1}
telle que ci=wait(S), S étant une instruction "select" coté appelé. . et avec
Supposons de plus que le scheduler ait décidé d’exécuter le X1 join X2 join ... join X1 = (...(Xl join X2) {oin X3

{¢c¢l,...,cn,ml,...,mn,a ‘COUNT>)> € Xa?

si ouil alors

extraire le triplet numéro a ‘COUNT de la file
associée & a

fsi

fsi
- =
{Soit <(Tj,e ,f > le triplet extrait }

Prendre Tj comme tache appelante pour le
rendez-vous sur a.

Supposons finalement que al,...,al soient les points d'entrée

utilisés dans IP, tous distincts entre eux. Soient Xl s 0y LS

oracles associés a ces points d’entrée.

Soit § la fonction calculeée par IP. On peut affirmer que § est

une fonction partielle (X1 join X2 join ... Jjoin X1l)-récursives, ou
en d‘autres termes que
%1 join X2 ... join Xn
3z€IN, 3 = Bz

avec la définiton suivante de la fonction join:
Soient A et B deux sous-ensembles de W,
Adjoin B={y € IN/3Ix€E A, v = 2x3} U
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F CHAPITRE IV

- LE SYSTEME AXIOMATIQUE DE PREUVE A.R.T.

[ A partir de la logique temporelle arborescente, définie par MANNA et PNUELI
m (cf. [391 & [431), nous construisons un systéme axiomatique pour notre

_ sous-ensemble de ADA. Ce systéme nous permettra de prouver des propriétés
mtemps—réel sous hypothése d’équité sur les points d’entrée. A.R.T. est

- composé de quatre parties:

T

| 1) d’un ensemble d‘axiomes spécifiant le comportement des instructions
séquentielles,

2) d'un ensemble d’axiomes évoquant le fonctionnement des rendez-vous,

3) de régles de composition ségquentielles et paralleéles,

4) de régles secondaires, certaines particuliéres 4 notre modele
exécutif, d’autres nécessaires 4 la preuve de certaines prémisses

des régles précédentes.

Décrivons au préalable le langage d'assertions choisi, ainsi que son

interprétation.

.
s
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IV.A LANGAGES D‘ASSERTIONS ASSOCIES A UN PROGRAMME ADA - DEFINITION.

Les assertions de controéle classiques sont nécessaires a la spécification de I f

1’état du contr6le, & savoir les assertions “af S", “in S" et "after 5" ou S l-
est une instruction séquentielle ADA.

Soit S une instruction séquentielle ADA.

1) On dit que “at S" est vrai en s si et seulement si 1’'étiquette “

précedant la premiére action atomique de S est une composante du  _

vecteur s.cC.

On dit que “after 38" est vrai en s si et seulement si le label m

suivant immédiatement 1'instruction 5 est une composante de s.c.

2)

seulement si une

3) On dit également que "in S" est vrai en s si et

des étiquettes contenues (au sens du chapitre III) dans S fait

partie du vecteur s.c. Dans ce cas, le concept d‘étiquette désigne £

aussi bien les étiquettes fictives que les labels classiques, leur

ordre relatif dans IP étant deéfini par la relation de succession

“gucc". On notera respectivement ces assertions par

s|=in S

sf= at 8, s|= after S,

lorqu’elles sont vérifiées en s.

Nous emploierons également les abréviations suivantes:
n

at IP = /\

i=1

n
/\ after Ti
i=1

at Ti, after IP =

4) Nous définissons un opérateur supplémentaire, nécessaire a

1‘expression de la date absolue dans un programme IP en 17état s:

seulement si la premiére

on dit que "is u" est vrai en s, si et
composante de s est égale au réel u. Formellement on écrira

¥V u € IR+, (s|= is u si et seulement si s.t=u).

V-2

IV.A.i Définition:

Un langage d’'assertion A pour le programme ADA IP est un ensemble

d’assertions vérifiant les propriétés suivantes:

1) Pour toute instruction séquentielle S contenue dans 1‘une des
taches de 1IP, les assertions de contrble "at S", "after S" et
"in S" sont dans A.

2) Tout prédicat dépendant de 1’état mémoire de IP est dans A.

3) Toute conjonction finie d’'assertions de A est dans A.

4) Toute disjonction d’assertions de A est dans A.

5) Pour tout réel positif u, l‘assertion de datation “is u" est
dans A.

Fin de la définition.

IV.A.ii Notation:

Pour un état s donné d‘un programme IP, 1le fait qu’une
assertion

P du langage d’assertion A associé & IP est vérifiée
en s sera notée par "s|=P" ou encore par "P(s)“.

Fin

de 1

notation.

Définissons maintenant une interprétation des assertions d’un langage

d’assertions A associé & IP.

IV.A.iii Définition:

Soient IP un programme ADA, A un langage d’assertions de IP.

L’interprétation de P € A, dépendant de 1la forme des
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assertions de A est définie de la maniére suivante:

gpit s un état de IP.

1) Si P est une assertion de controle, s|= P a éteé défini

plus haut.

2} Si P est une assertion précisant un état mémoire de ip,

sj= P si et seulement si la valeur des variables de IP en

1'etat s vérifie P.

3} Si P=(/\Pi),i€I, avec PiEA et Card(I)<+infini,

sj= P si et seulement si (V i € I, s|= Pi).

4) Si P=(\/Pi),i€I, avec (v i €1, Pi€A),

sj= P si et seulement si (3 1 € I, s{= Pi).

5) Si P=is u, pour un certain u € IR+, |= P a étée défini

précedement.

la définition.

Fin de

. R g
Maintenant nous pouvons deéfinir, dans une interprétation donnée, le

opérateurs temporels qui nous seront nécessalres.

1CIP1, tLIPI, TCIP1) une sémantique

Soient IP un programme ADA, (SLIP1,

Card(ICIP1)=1. Soit Te[IP1 le plus grand

abstraite de IP telle que

tel toute trace de TeCIP] vérifie la

TLIP] que

sous-ensemble de

i £
propriété d‘équité sur les points d‘entrée de IP. Soient s € SCIP] e

P, 0, R des assertions de A, un langage d'assertions de IP.

1) L’implication:

s|= P => Q ssi (s|= P =) sl= Q)
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2)

3)

4)

5)

6)

7)

L'opérateaur "next":

s|= o P ssi ¥V s’ € SLIP1, tCIP1(s,s’) =) s'|=P

L'opérateur "always':

s|= L1 P ssi Vs’ € SCIP]1, tLIPl*(s,s’) =) s'|= P

L'opérateur de fatalité:

sj= (> P ssi ¥V w € TeLIP1(s), 3 1 € Dom(w), w(i) |= P

L’opérateur "Until":

s|= P Until Q ssi ¥V w € TeCLIP1(s), 3 1 € Dom(w),

(¥ j € £O,il, w(j)|= P) ~ (w(i)[= Q).

Cet opérateur généralise 1l’opérateur "until" classique, et indique
qu'a partir de s, P reste continuellement vraie jusqu‘a ce que Q

soit vérifiée, ce qui se produira fatalement.

L'opérateur de fatalité dans le passé:

s|= ¢ P ssi 1 s0 € ICIP], 3 s’ € SCIP]1, tLIPIA(s0,s5') ~

tCIPI*(s’,s) ~ (8'|= P)

Celui-ci indique que si 1'on inverse le sens d’'écoulement du temps,

P est fatalement vérifiée, ce qui équivaut & dire qu’il existe un

état antérieur 4 s ou P était vérifiée,.

L’opérateur "until-temporisé":

V u € IR+, sf= P--u-->Q,R ssi 3 t0 € IR+, (s|{= P " is t0) =>

(s|= @ Until (R ~ is tO+u))

De cette maniére, nous exprimons le fait que si P est vérifiée en s,
Q sera satisfaite pendant u secondes & partir de s, puis au bout de

u secondes 1l'assertion R sera verifiée.




8)

9)

10)

L' opérateur de fataliteé exacte:

¥ u € IR+, s|= (WP ssi si= true --u--> true,P
s u secondes & partir

|
Ceci équivaut & dire que P sera verifiée apre
de s.
L'opérateur de fatalité moindre:

¥V u € IR+, s|= <<u> P ssi 31t € LO,ul, s|= <t'OP

L'opérateur de fatalité absolue:

¥ u € IR+, s|= (Ku>> P ssi si=((P ~ is w)
Contrairement & 1'opérateur de fatalité exacte, nous indiquons que P

sera fatalement verifiée & la date absolue u.

L’ opérateur de possibilite:

s|= ¢)_ P ssi 3 w€ TeCIP1(s), 3 i € Dom(w), w(i)|= 12

Cet opérateur nous permet d’exprimer le fait que P sera satisfaite

sur au moins une trace d‘exécution partant de s.

IV.A.iv Notation:

sj= ({u> P ssi (s]= Kuw> P} Vv (s|= <u> P) pour u réel

positif. .

Fin de la notation.

IV.A.v Proposition:

Soient IP un programme ADA, IP=(T1//...//Tn), A un langage

a e P, 4] des éléments de A, H

sémantique abstraite dans un

d’'assertion associeé
(scIP3,ICIPI,tLIP],TeCIP1> sa

nodéle équitable, y € IR+.
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Alors on a les équivalences suivantes:

1) s{=P =>E1 Q<=> V¥ x € IR+, s[=P --x--> Q, 0
’

2) s|=P =) <> Q<=>3 x € IR+, s{= P --x--) true, 0

3) s|=P =) (y> Q (=) s|=P ——y--> true, @

4) s|=P =) ({y> 0 <=> 3 x € [0,y], s|= P —-x--> true, Q

5) s|=P =) (Ky»> 9 (=> 3 x € IR+, sj= P --x--> true 0 ~

is

<

6} sl=P =) (>_ Q (=> s|{=P =y (“(C1 ~Q))

Fin de la proposition.
Démonstration:

La preuve de ces équivalences est facile a 1'aide des
définitions ci-dessus. Donnons la premiére A titre d’'exemple:

Condition nécessaire: Supposons que

P(s) => (V s’ € SCLIP], tLIPJ*(s,s’') => Q(s'))

et montrons que

¥V x € IR+, 3 t’ € IR+, [P(s) ~ s.t=t'1 =>

[V w € TelIPI(s), 3 i € IR+, (V j € [0,11, Q(w(j)))

A (w(i).t=t"+x)]

Soit x>0, prenons t‘=s.t, et supposons que P(s) est vrai. Par
hypothése nous avons:

¥ s’ € SCIP1, tLIP1*(s,s’) => Q(s’) (L)

Soit w € TelIP1, prenons i=x et montrons que la conclusion est

alors satisfaite:

Iv-7




a) Soit j € £0,il: par la proposition III.C.v du chapitre !

précédent,

tLIPI*(w(0),w(j)) est vrai, donc comme s=w(0), on a Q(wi(i)n)

grace & (1).

b) Par définition d’une trace d’exécution,

3 K € IR+, ¥V z € IR+, wi(z).t=2z+K, donc,

w(i).t = K+i = K+x = w(0).t+x = s.t+x = t'+x.
Condition suffisante: Supposons P(s) est vrai, soit s €

SCIP3, tel que tCIPdA(s,s’). Utilisons 1'hypothese en posant

x = s'.t-s.t. Alors,

3t » 0, [P(s) * s.t=t'1 =

[V w € TeCIP1(s), 3 1 2 O,
(¥ j € £0,i3, Qw(in * w(i).t=t +x)].

Soit w une trace partant de s et passant par s°: celle-ci

modéle et car tLIPJ*(s,s’). Alors on peut

de part le

existe

dire que 31 2 0, V j € £0,1i1, Q(w(j)).

Diou Q(w(i)) = Q(w(x)) = O(s') est vrai.

C.0.F.D.

PREUVE A.R.T.

IV.B LE SYSTEME DE

Le comportement d'un programme ADA donné, IP sera explicite en découpant

1’intervalle temporel £0,+infinil en sous-intervalles fermés dans chacun

de IP de maniére

desquels il est possible de décrire le comportement
précise, grace aux axiomes du systéme A.R.T.
Pour cela nous considérons 1‘opérateur "until-temporisé" comme opérateur

de base pour A.R.T.

:

g

IV.B.i Définition:

Soit IP=(T1//...//Tn) un programme ADA, P une assertion d'un

langage d‘assertion de 1IP, t0, t € IR+, p € IN%, pé{n. On

dit que les t&ches Tl,...,Tp n’interférent pas sur l‘assertion P

pendant 1'intervalle de temps [t0,t0+tC si 1’'assertion suivante

est vraie:
is €0 * P --t--)> P, true.
Fin de la définition.
Enongons le sytéme axiomatique de preuve,

Socient IP un programme ADA, A un langage d’'assertions pour IP.

IV.B.ii Premiére Partie: Axiomes Associés Aux Instructions

Séquentielles.

Soient Ti une tache de IP, P une assertion de A ne portant que

sur les

variables locales de Ti.
Supposons également qu’il y a absence d’interférence des autres taches,
différentes de Ti sur P pendant le durée indiquée dans chaque axiome,
Nous le supposerons de méme pour 1’assertion PLv/el dans le premier
axiome.
1) A-AFF:

PLv/el " at v:i=e --8+f(e)--> at v:=e ~ PLv/el, after v:ize ~ P
2) A-NULL:

P ~ at null --6--> P ~ at null, P ~ after null
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3) A-DELAY:

P ~ at delay E --E--> P ~ at delay E, P ~ after delay E

4) Soit S 1l'instruction séquentielle
§ = if B then S1 ; end if ;
A-IFF1:
p~atsS~B--6-->P"~atsS”B, P"at 81l »« B
A-IFF2:
Prat §~"B--6-->P"~at 8" "B, P" after S ~ "B

5) Soit § l’instruction suivante
S = while B loop S1; end loop;
A-WHILEL:
P~atS5~B--6-->P"ats5”B P" at S1 ~ B
A-WHILE2:
P~at$S~~B--6--> P ~at s " "B, P ~ after 5 ~ 7B
A-WHILE3:
p ~ after §1 ~ B --6--> P * after S1 ~ B, P ~ at 81 ~ B
A-WHILES :
P ~ after S1 ~ “B --6--> P ~ after 51 * ~B, P ~ after S ~ "B

L'axiome A-DELAY exprime le fait qu’une t&che dont le point de controOle

est situé devant une instruction "delay x" y attendra pendant x secondes

au bout desquelles, elle se déplacera vers la fin de cette instruction.

JV.B.iii Deuxiéme Partie: Axiomes Associés Aux Instructions De

Communication.

Soient Ti une tache de IP, P une assertion de A ne contenant aucune

référence explicite au temps et ne portant gue sur les variables de
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i‘’ensemble Vi.

1) Soit S l'instruction suivante, contenue dans Ti:

= >
S = Tj.ale ,f );
ou Tj est une tache de IP et a un point d’entrée de Tj, et soit §°
une instruction “select cété appelée” de Tj, susceptible d'entrer en

rendez-vous avec Ti.

i} A-APl:

P~at$s --6--> P~ at S, P~ at wait(S)

ii) A-AP2:
P~ Tj at wait(S’') ~ Ti at wait(S) --8-->P ~ Ti at wait(S) ~

Tj at wait(S'}, P ~ Ti at RV(a)

iii} A-AP3:
P~ Ti at wait(S) ~ “Tj at wait($’) --6--> P ~ Ti at wait(S),

P ~ Ti at wait(S)

iv) A-AP4:
P ~ Ti at RV(a) ~ Tj at (end a) --6--> P ~ Ti at RV(a}) ~ Tj at
AL

(end a), PL..]1 ~ Ti after (end a)

v) A-AP5:
P ~ Ti at RV(a) ~ “Tj at (end a) --6--> P ~ Ti at RV(a}), P ~
Ti at RV(a)

Le premier de ces axiomes décrit la mise en attente de rendez-vous

de Ti, les deux axiomes suivants expriment le comportement de Ti

selon que Tj est susceptible ou non d’entrer immédiatement en

rendez-vous. De méme, les axiomes A-AP4 et A-AP5 montrent que Ti
attend de fagon active la fin du rendez-vous lorque celui-ci a lieu,
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2)

et transite vers le début de 1’instruction suivante une fois que

1’instruction "accept" correspondante est achevée.

substitution des paramétres de

PC..] est 1l’assertion obtenue par

retour aux paramétres formels f, dans P. Les points de contr6le

wait(8), wait(8’) et RV(a) correspondent aux étiquettes fictives

associées aux instructions de communication, étudiées au chapitre

précédent.

Soit 1‘instruction suivante

S = select
-y =
Tj.ate ,f );
Si;
or
delay E ;
53728

end select; S53;

ot Tj € {T1,...Tn3\{Ti}, a est un point d’'entrée de Tj, E est une

EEEEEEEEEEE

expression arithmétique a résultat dans IR+.

i) A-S8Al:

PA~Tiat$§ -—-6--> P ~Tiat$s, P"Tiat wait(s)

ii) A-SAZ

P ~ Ti at wait(s) --E--» [ P ~ [(Ti at wait(s) * ~“(Tj infaccept
a...end a))3 v L(Ti at RV(a)) ~ (T] in (accept a...end a))11 v

at S1) ~ Tj after(accept

EPC..3 ~ (Ti in (S1;83)0..1 v Ti

a...end all,

C P~ ((Ti at RV(a) ~ Tj in (accept a...end a)) v Ti at S2)1 v

CPC..3 ~ (Ti in (S1;83)C..1 v Ti at Ss1C..1H13
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iii) A-SA3:
B ~ Ti at RV(a) ~ T at{end a) --6--> P ~ Ti at RV(a) * Tj

at(end a), Pt..1 ~ Ti at S1C..3J

iv) A-SA4:
P ~ Ti at RV(a) * "Tj atiend a) --6--> P ~ Ti at RV(a), P ~ Ti
at RV(a).

Aprés un axiome classique, A-SALl, nous expliquons le comportement de

Ti pendant une durée E & partir de sa date de mise en attente de

rendez-vous: pendant l‘'intervalle de temps [0,EL relativement &

cette date, la tache Ti peut:
i) attendre dans le méme état un éventuel rendez-vous,

ii) eétre en état d’attente de fin de rendez-vous, dans quel cas la

tache appelée exécute 1l'instruction “"accept" correspondante,

iii} ou bien elle a terminé un rendez-vous; dans ce dernier cas elle

exécute les instructions S1 et S3 en ségquence.

De méme, E secondes aprés la mise en attente de rendez-vous, Ti

peut:
i) etre en rendez-vous avec Tj,
i1) avoir achevé un tel rendez-vous et exécuté (S51;53),

iii) ou bien peut ne pas avoir réalisé de rendez-vous du tout avec

Tj; elle poursuit alors avec (52;83).

Lorsque celd nous a été possible, nous avons indiqué conjointement &

chacun de ces cas ol se situe la tache Tj, dans le but de guider les
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preuves: une fois que nous composerons A-SA2 avec une assertion
relative a Tj, cette derniére permettra de simplifier le résultat en
supprimant les cas inutiles distingués pour Ti dans A-SA2. Les
axiomes A-SA3 et A-SA4 sont identiques & A-AP4 et A-AP5 dans leur
sémantique et indiquent comment se comporte Ti pendant le

rendez-vous.

Considérons 1’instruction "select" suivante, possédant p branches de
rendez-vous et g branches temporisées. Les points d‘entrée seront
tous supposés différents et 1’on ne mentionnera pas 1le type des
paramétres d’entrée et de sortie.
S=select
or
-> ->
when bk =) accept ak(uk: in; vk: out) d

1
Sk;

end ak;

when wj =) delay t]

53;

end select;

Soient les assertions mémoire
q
C=V wj B
i =el: ]

11
W<
o

e

1

Iv-14

et soit t= min{tj/ 1<j<q, wj} si q > 0, +infini si g=0.

Soit Ti la tache contenant 1’'instruction S.

i) A-SEL1:

P~at s --8--> P~at 8, P~ at wait(S)

Introduisons pour la suite de ce paragraphe wune notion de

distance.

IV.B.iii.a Définition:

On considére une fonction distance.

d: {Ti,...,Tn} x 3 LABEL(Tj) ----- > IR+

j=1

telle que pour Tj € {T1l,...,Tn} et 1 € LABEL(T]),
d(Tj, 1) est la distance de la tache Tj & son point de
controle 1, c‘est a dire le temps nécessaire & Tj pour
atteindre 1 depuis 1’instant courant. (¥ j € {1,...,n3,
LABEL(Tj) désigne 1'ensemble des étiquettes de Tj, obtenues
selon la méthode de numérotation du chapitre précédent).

Fin de la définition.

IV.B.iii.b Définition

Soit la fonction 4T associant, & une tache Tj (5]

.~z ;EnY Bt & 5=Ti.a, une instruction d’appel du point
d’entrée a de Tj un réel positif indiquant le temps
nécessaire 4 Tj pour parvenir & 1'instruction de la méme
forme syntaxique que S, la plus proche de la date courante:
soit 3 1l'’ensemble des instructions de 1a méme forme

syntaxique que S, contenue dans =
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iv) A-SEL4:

dT(Tj,s)={ min{ d(Tj,wait(I))/ I € 8 ~ d(Tj,wait (I} 2 03,
£ si card(8)< +infini

{ +infini sinon 5'il existe Tj € {T1,...,Tn3\{Ti}, et un entier
Fin de la définition. i’ € {1,...,P} tels que:
= =
D= d(Tj,Ti.ai’(ej ,£] ))

ii) A-SEL2: = “oT1
= min {dT(T’,Ti.ak)/ bk ~ dT(T’,Ti.ak) <+infini ~ T’ # Ti ~ 1<{k<p}

§'il1 existe une tache Tj € {T1l,...,Tn}\{Ti} et un entier i € .
soit fini,

{1,...,p} tels que |
oy = - alors

D= d(Tj,Ti.ai’(ej ,£3 ) Ti at wait(S
| at wai } B~ ~“C ~ P --D+6-~> Ti N A A oA
- min fdT(T',Ti.ak)/ bk ~ dT(T',Ti.ak) ¢ +infini *~ T% # Ti — 1 S e SRR 8 cnE
~ 1K< i it A A~ A : .
<kpl Co Ti at Si‘'C.1 ~ B C ~ Tj at RV(ai’) ~ PL.D.

et D<t, alors
Ti at wait(§) ~ B~ C ~ P --D+6--> Ti at wait(s)y ~ B " gm0, v) A-SELS5:

T : n = B RORPR.
i at wait(s) B~ ~C ~ P --+infini--> Ti at wait(S) ~ B ~ ~C ~

1
Ti at 8i‘'C.T ~ B~ C ~Tj at RV(ai’) * PL.1J. .
P, Ti t wait(8) ~ B ~ ~C ~ P

ou [£.1 désigne la substitution des paramétres effectifs dans les

métres formels de la tache appelée correspondante, vi) A-SEL6:
B
i.e. C.1 = Cej, ui’l.

para
T4 - 5
i at wait(S)} ~ B C*»P --t--> Ti at w;it(S) ~“B~C~»P,
o _ Ti St oA~
ou j' est defini par tj’'=t bk sl prene

iii) A-SEL3:

5’il existe Tj € {T1,...,Tn3\{Ti} et i’ € {1,...p} tels que:
- =
D= d(Tj,Ti.ai‘(ej ;f3 ))

vii) A-SEL7:

Ti at wait(s) ~ "B ~ “C ~ P --8--> Ti at wait(S) ~ “B ~ ~C ~ P,

Ti after(S) ~ “B ~ “C ~ P.

A

= min {dT(T',Ti.ak)/ bk * dT(T',Ti.ak)¢ +infini ~ T" # Ti

1¢ksp3

P viii) A-SELS8:

et Dyt, alors Si Tj € {Ti,...,Tn3\{Ti3} et i’ € {1,...,p3}, alors

Ti at wait(S) ~ B~ C ~ P --t--> Ti at wait(g) ~ B~ C " P, Ti at (end ai’) ~ Tj at RV(ai’) ~ P --6--> Ti at (end ai’) *
Tj at RV(ai’) ~ P,

3
Ti at 53° ~ B ~ C ~ P. 2
Ti Si’ ~ T’ after (Ti.ai’) ~ P

ou j’ est défini par tj'=t.
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IV.B.iv Troisiéme Partie: Les Régles De Composition

ix) A-SEL9:
gi 1 deésigne 1'eétiquette précédant 1‘instruction “end ai’" s
oient P, P1, P2, Q, Q1, Q2 'R .
contenue dans S, i’ € {1,...,p}, et si TJ € £T1l,...,In3\{Til, 6. b1, B Q', R, RL, R2, R’ des assertions de A, et
’ , £, £0, £1 des réels positif
alors s quelconques.
¥ x € [0,d4(Ti,11, 1) R-SEQ:
1 s
Ti in Si’ ~ Tj at RV(ai’) --x--> T1 in S1° 7 T at RV(ai’), A.R.T. |- P --£0--> Q, Q' ~ is t0
1
Ti in Si‘ ~ Tj at RV(ai’) A.R.T. |- Q' “~ is t0 --£1--> R, R’ ~ is t1
Les axiomes A-SEL1 a A-SELS décrivent comment la téche Ti exécute - A.R.T. |~ P --£0+£1--> Q v R, R ~ is til
une instruction ‘"select" coOté appelée. Nous distinguons tous les
2) R-COMP:
cas possibles, décrits informellement au chapitre II, selon le .
A.R.T. |- Pl --£--> 01, Rl
nombre et le type des branches ouvertes dans S. |
A.R.T. |- P2 --€--) 02, R2
Nous avons raccourci les preuves de propriétés temps-réel dans le
systéme A.R.T. en prévoyant a l’avance dans les axiomes A-SEL2 et - T
A.R.T. |- Pl ~ P2 --£--> Q1 ~ 02, R1 ~ R2
A-SEL4 la date du premier rendez-vous, via 1la notion de distance c ’
es deux régles sont essentielles & notre systéme de preuve car

instruction. Au lieu de cela, nous aurions pu

d’'unie tache & une o
elles permettent de composer séquentiellement des assertions du type

active de Ti (en

introduire des axiomes permettant 1'attente "until
ntil-temporisées” et de reéaliser des compositions "paralléles"

1‘intervalle de temps d'attente en sous-intervalles de

découpant { !
analogues a celles réalisées dans les systémes & la HOARE comme en

r 6), conformément a la sémantique abstraite de IP, évitant

S rudl £241) 4
e celles-ci afin de décrire des propriétés globales du

ainsi une prévision de son exécution.
programme.

rajouter un axiome, permettant les

71 aurait alors suffi de Soi
oient (Pk},k€{0,...,K} € A et (£k)kE{0,...,K-13 € IR+

deux partenaires sont dans un

rendez-vous uniquement lorsque les
pour un certain K € IN%,

stat 'wait”, et de durée 6. Notre choix est plus intéressant car

il permet de regrouper des intervalles temporels inintéressants en

un méme intervalle.

Nous noterons par “|- P" le fait qu'une assertion P € A a éte

déduite dans le systeme A.R.T.
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3) R-INDUCTION:

v ke l,...,K3, A.R.T. |- Pk --£(k-1)--> Pk, P(k-1)
o K-1

— K
A.R.T. |- PK -- \ £i --> \/ Pi, PO

/ i=0

i=0

Cette reégle d’induction constitue une généralisation de R-SEQ,

souvent bien utile dans les preuves.

IV.B.v Quatriéme Partie: Axiomes Et Reégles Auxiliaires.

Soient P, Q, R, R1, R2, Ul, U2 des assertions de A, £, £, t0, u des
réels positifs.
1) A-START:
is 0 => at IP
2) A-END:
v i€ {l,...,n}, VEE€ IR+,
after Ti --f£--> after Ti, after Ti
3) R-HYP:
$i P => Q est vraie pour le programme IP, i.e. v s € SLIP],

P(s) => Q(s), alors

A.R.T. |-P =0
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4)

5)

6)

R-IMPL:

A.R.T. |-P =>0
A.R.T. |- Q -~£--> R1, R2

A.R.T. |- Rl => Ul

A.R.T. |- RZ => U2

A.R.T. |- P --£--> Ul, U2

R-SIMPL:

A.R.T. |- P --£--> 0, R

V £ € [0,EC, A.R.T. [-P -—-£'--> @, 0

R-IS

A.R.T. |- P --£-- 0, R

A.R.T. |- P * is t0 --£--> 0 ~ (J u € [tO0,t0+EC, is u),

is (t0+£) ~ R

Quelques explications s’imposent pour ces régles d'inférence et ces
axiomes auxiliaires.

L’'axiome A-START definit 1‘origine des temps & 1‘exécution de IP, &
laquelle on se référera dans les assertions de datation "is".

Notre hypothése des traces d‘exécution infinies se refléte dans
1l’axiome A-END, ou 1‘on formalise une fois de plus le fait gu'’une
tache terminée le reste indéfiniment.

Nul n‘ignore que toute extension axiomatisée de l’arithmétique est
incompléte (voir par exemple [531): ce résultat est connu sous le
nom de "théoréme d'incomplétude de Gddel". Nous remédions & cet
obstacle par l‘utilisation d’'un oracle: supposons gue hnous
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IV.B.vi

Maintenant que le systéme de preuve a été énoncé, nous

qu’il

puissions décider qu’une implication est vraie ou fausse, alors dans
le cas affirmatif nous déduirons qu‘elle est veérifiée dans A.R.T.

La régle R-IMPL est des plus classiques et permet de supprimer des

données inutiles dans une proposition. De méme, la regle de

simplification R-SIMPL permet de déduire d’'une proposition portant
sur un intervalle fermé borné réel, des informations portant sur un
sous-intervalle compact ayant méme borne gauche.

I1 vient naturellement a 1’esprit une régle capable d'introduire une

assertion de datation dans une proposition "until-temorisée", cela

afin d'etablir les prémisses de certaines régles d’'inférence telles
R-SEQ: cet objectif est atteint avec R-IS.
Définition:
Soient IP un programme ADA, 0 une proposition
“until-temporisée”. Une preuve de la proposition 0 dans le

systeme axiomatique A.R.T. est une suite finie d'assertions

AS1l,...,ASq telle que

v i€fi,...,q}, ASi est

- une implication valide pour IP i.e. un élément de

1’ensemble {P => @ / |= P =) 03,
- ou un axiome de A.R.T.,

_ ou bien la conséquence d‘une régle d'inférence de

A.R.T. dont les prémisses sont dans 1'ensenble

{ASLl,...,A5(i-1}3.
Fin de la deéfinition.
devons vérifier

est correct i.e. que toute proposition prouvée dans celui-ci est
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vraie:

V AS proposition "until-temporisee”, A.R.T.|- AS =) |= AS

IV.C CORRECTION DU SYSTEME AXIQOMATIQUE A.R.T.

IV.C.i Théoréme:

Soient IP un programme ADA, A un langage d'assertion pour IP, P,

Q, Re€A, t’'20.

Si A.R.T.|- P --t'--> Q, R alors |= P -=t'--> Q, R.
Fin du théoréme.

Démonstration:

Vérifions pour cela la correction des régles d'inférence:

1) La régle R-SEQ: Soient les hypothéses suivantes
Hl = ¥ s € SCIP], 3 t1’ € IR+, [P(s) ~ s.t = t1’1
=) [V w € TeCIP1(s), 3 il € Dom(w),

(Vv j € C0,ilL, O(w(j)) *

Q' (w(il))) ~ w(il).t = t0 = t1'+£0)1]
H2

"

¥V s € SCIP1, 3 £2' 3 O,
CQ"'(s) ~ s.t = t0 = £2'1 =>
[V w € Te(s), 3 i2 € Dom(w),

(V j € £0,120, R(w(j)))

M (RU(w(iZ2)) » w(i2).t = t1 = £2°+4£1)7].
Soit s € SCIP1, grace a4 H1, 3 t1* > 0, £...1 =>
£...]. Prenons t’ = tl’ et supposons que 1l’'on ait
P(s) ~ 5.t = ¢’

Soit w € TeLIP1(s), d’'aprés Hl on a encore
3 il € Dom(w), (...) ™~ (...). Considérons 1l'état s’ =

w(il) et appliquons H2 & celui-ci:
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2)

3 t2° ) 0, £Q'(s’) ~ s'.t = t0 = t2'1 = (1)
(V¥ w' € Te(s’), 1 i2 € Dom(w'), (V j € LO0,12C,
R(w'(3))) ~ (R'(w'(i2)) ~ w'(i2).t = t1 = t2'+£1)1,
Dans ces conditions, l‘assertion Q'(s’) * s‘.t = £t0 = t2'
est verifiée, pour un certain t2’ € IR+. Prenons dans
(1) pour w' la trace w partant de w(il). On obtient donc:
3 i2 € Dom(w’), (¥ j € €0,i20, R(w'(j)) *

(R"(w'(i2)) ~ w'(i2).t = tl = t2'+£l) (2)
Posons i = il+i2 et montrons que la conclusion est
vérifiée:
* Soit j € £o,iC: Si j € [0,ilr, par l‘assertion H1,

0(w(j)) est vérifiée, donc (0 v R)(w(j)) également.

i j € £il,iCf, par H2, R(w'(j-i1)) = R(w(j)) est vraie,
donc on a (Q v Ry (w(j)). ,
* Grace & (2) on a également
R(w'(i2)) ~ (w'(i2).t = tl = t2/+£1) = R’ (w(il+i2}} ° *
(wlil+i2).t = tl = t2'+E1 = tO+£1l = t1'+E0+F1 = -
t/+£0+£1)
soit la conclusion désirée, & savoir:
¥ s € SsCIPy, 3t » 0, CP(s) ~ s.t = t'1 =
[V w € TeCIPI(s), 3 i € Dom(w),
(¢ j € £O0,il, (Q v R)(w(j))) *
(Riw(i)) ~ w(i).t = t1 = t'+£04£1) 1.

C.0.F.D.

La régle R-COMP:

Supposons les nypothéses suivantes:
Hl =¥ s € SCIPI, 3 t1’ € IR+, [Pl(s) "~ s.t = €173
=>
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[V w € TelIP1(s), 3 il € Dom(w),
(Vv j € 0,110, QL(w(j))) ~
(RI(w(il)) "~ w(il).t = t1’'+£)3]
H2 = ¥ 5 € SCIP], 3 t2' € IR+, [P2(s) ~ s.t = t2°1
=>
[V w € TelIP1(s), 3 i2 € Dom(w), (¥ j €
£0,12C, Q2(w(3j))) ~ (R2(w(i2,) ~ w(i2).t = t2'+£)]
Soit s € SCIP1, appliquons HL et HZ A& cet état, et
considérons t'-=tl’.
Supposons que (Pl ~ P2)(s) ~ (s.t = t’) est verifiée.
Alors grace & Hl on a
¥V w € TelIP1(s), 3 il € Dom(w), (...} ~ {(...).
De méme, grace & H2 on a
V w € TelIP1(s), 3 12 € Dom{w), (...) *~ (...}, et
on a également, en comparant le premier terme des
implications contenues dans Hl et H2 que tl1‘ = t2‘ = s.t.
Considérons w une trace équitable partant de s. Oon
cbtient, grace aux hypothéses:
3 il € Dom(w), (V j € CO,1i1C, QLl(w(3)))
A (RI(w(il)) ~ w(il).t = t1'+£), (3)
3 i2 € Dom(w), (V j € [O,120, Q2(w(]))) ~
(R2{w(i2)) ~ w(i2).t = t2'+£) (4)
Comme t1‘ = t2’, on a w(il).t = w(i2).t. Or pour une
trace w on a par définition:
3 K € IR+, V x € IR+, w(x).t = x+K.
Donc (w(il).t = il+4K = i2+4K) =) (il = i2).
Montrons qu‘en posant i = il = 12 on a la conclusion:

* Soit j € [0,if: par (3) et (4), i1 est évident que
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3)

(01 ~ 02)(w(3))
* Tl est non moins trivial que (R1 ~ R2)(w(i)) * (w(i).t =
t’'+£) est vérifiée.
D'oy la conclusion: ¥ s € SCIP1, 3 t’ € IR+, LC(Pl
A~ P2)(s) ~ 5.t =t =
[V w € TeLIP1(s), 3 i € Dom(w)},
(V j € Co,iC, (QL ~ Q2)(w(j))) ~
((RL ~ R2)(w(i)) ~ wli).t = £'+£)]

C.0.F.D.

La reégle R-INDUCTION:
Supposons vraies par hypothése les K propositions
suivantes notées Hl,...,HK:
vV k€ 1{1,...,K3,
Hk = ¥V s € SCIPI, 3 tk’ € IR+, CPk(s) "~ s.t = tk'1]
=3
[V w € TeLIPI(s), 3 ik € Dom(w),
(¥ j € £0,1ikl, Pk(w(j))) *
(P(k-1){(w(ik)) ~ w(ik).t = tk'+£(k-1))1]
et cherchons a démontrer la proposition que voici:
CONCL = ¥ s € SCIP1, 3 t' € IR+,
CPK(s) ~ s.t = t'1 =>
[V wK € TCIPI(s), 3 1 € Dom(w(K})),

(Vv § € L0,iL,
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K
N/ P7(WK(j)))

n=0 K-1

A (PO(wK(i)) ~ wK(i).t = \ 57+t’)]
/
7 =0

Nous allons démontrer cette derniére en construisant une
suite de K vréels il,...,iK et une suite de K états
associés au découpage d‘une trace wK en K morceaux, par
les hypothéses H1,...,HK. Le réel i recherché dans la
conclusion est la somme de ces réels.

Soit sK € SCIP1, grace a Hk, 3 tk’ € IR+, [...1 =>

[ B S Prenons t’ = tK’ dans CONCL, et supposons que
CPK(s) ~ s.t = t'1 soit vraie.

Soit wK € TeLIP1(sK), alors par HK,

3 iK € IR+, (...) ~ (...),

Posons s(K-1) = wK(iK) et appliquons 1'hypothése H(K-1) a

celui-ci avec t(K-1) = wK(iK).t. On a alors:

CP(K-1}(s(K-1)) ~ s(K-1).t = t(K-1)'1 =)

LV w € TeCIP1(s(K-1)), 3 i(K-1) € Dom(w) ,

(P(K-2) (w(i(K-1))) "~ (w(i(K-1)).t = t(K-1)'+£(K-2)))
~ (¥ j € L00,i(K-1)[, P(K-1)(w(j)))a. (5)
Comme P(K-1)(s(K-1)) ~ (s(K-1).t = t(K-1) ") =
P(K-1)(wK(iK)) ~ wK(iK).t = t(X-1)' est vraie par HK, nous
pouvons appliquer le membre droit de l’implication (5) a
la sous-trace w(XK-1) de wK commengant en 1'état 5(K-1).
Alors, par H(K-1):

3 i(K-1) € IR+, (...} ~ (...)
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t2’ = s2.t = w3(i3).t = t£3'+£2

Par HI:
3 il € IR+, (V j € [0,1ilC, Pl(wl(j)}) »
(PO(wl1(il)) ~ (wl(il).t = t1'+£0) (6) _ '
En appliquant ainsi les hypothéses HK,...,HL | il ) = S )
successivement nous obtenons une suite de sous-traces de — SRl = wKK) L& = ERHEGCL) done nous
pouvons encore écrire que:
wK, imbriquées, (wk)KEFL,...,K} et une suite de K réels K-1
(ik)kefl,...,K} marquant les états initiaux de ces PO(wK(il)) ~ (wK(i}.t = \ Ev+tK').
sous-traces. ;—
=0

Posons i = iK+...+il et vérifions qu‘on a bien la

C.Q0.F.D.
conclusion désiree:
% Soit j € [0,il: dans ce cas, 4) La régle R-TIMPL:

K X
B = Supposons que |= P => 0,
1 kE L, ... K}, i€ C 2_ iy, z_ ip € = = Q --£--> Rl, RZ,
N =k+1 7=k |= Rl => Ul,
|= R2 => U2.

Ctk’,t(k-1)'C, avec £0’ = t1l'+£0.
Grace & Hk, nous savons gque: La seconde hypothése s’écrit encore:
v j* € C0,ik[, Pk(wk(j')) ce qui équivaut a dire que: ¥ s € SCIP1, 3 t" € IR+, [Q(s) ~ s.t = t"] =>
¥ §' € LO0,ikL, Pk(wk(tk'+j’)) par définition de wk. [V w € TeCIP1(s), 3 i’ € Dom(w),
Donc, (V j € £0,i'C, RI(w(j)) ~
pour j € LCtk’, t(k-1)'L, ;?OPO(WK(j))' (R2(w(i’))) ~ wi(i).t = £"+£)7. (7)

x [,'assertion (6) nous informe gque:

Soit s une état de IP, appliquons la seconde hypothése a

s, et soit t’'=t". Supposons qu‘on a P(s) ~ (s.t=t‘): par
PO(wI(il)) ~ (wi(il).t = t1/+£0) i

la premiére hypothése, on a donc Q(s) ~ (s.t=t’), donc

- PO(wK(il)) ~ (wK(i).t = tl’+£0) par définition de wl.

selon (7),

Or, les hypothéses nous ont pernis de construire une suite

¥V w € TeLIP1(s), 4 i’ € Dom(w),

de dates tl’,...,tK’ marquant le début des traces i )
(Vv 4§ € [0,i'C, RL(w(j§))) ~ (R2(w(i’)) ~

wl,..., wK respectivement et vérifiant: .
w(i’).t=t"+g). (8)
£1’ = sl.t = w2(i2).t = t2'+£1 )
Soit w € TelIP1(s), et soit i’ le réel associé & w par
1v-28
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la proposition ci-dessus. Posons i=i’ et montrons que la 3K e :
IR+, ¥ j € IR+, (w(j).t = j
.t = j#K). Donc t’=K.

conclusion est vérifiée:
De plus selon (10}, w(i‘).t = t'+f = i’+K = i'+t’, donc

* Soit j € [0,if: par (8) on sait que RL(w(j)) est 1=K, ce qui entrafne encore que pour j(i, nous avons j<i

vrai. Or la troisiéme hypothése s’écrit: 5 7 & £ o=
= 1. Donc, grace a l’assertion (10),

Vv s € SCIP1, Rl(s) => Ul(s), donc on a encore 0(w(§)) est verifise,

Ul(w(j)).
4 Il est non moins évident que, pulsque i<i‘, on a

* ry . . 4
La proposition (8} nous permet d’écrire que également Q(w(i)). Comme nous avons remarqué que t'=K, on

R2(w(i’)) ~ (w(i’).t = t"+E) :
peut eévidemment affirmer que:
= R2(w(i)) A (w(i).t = t'+E) :
(w(i) i w(i).t = i4K = i+t’ = E'+t’',

1 triéme hypothése affirme que V € SCIPI, A e
or la quatriém ypOo s q 5 D’ou la conclusion.

R2(s) => U2(s). Donc U2(w(i)) (w(i).t = t'+£). C.0.F.D.

D‘ou la conclusion.

C.0.F.D.

6) La reéqgle R-IS:
Supposons que |= P --£-->Q, R, c‘est a dire que

-SIMPL:
La regle R-SIMPL: V s € SCIPI1, 3 t" @ IR+, CP(s) * s.t = £ =>

= --£--30, R, i ! 0,EL.
Supposons que |= P £-->0 et soit £' €L (¥ w € Te[IPI(s), 3 i’ € Dom(w),

Soit s € SCIP] ar hypothése, on a donc . .
- r P yp (Vv j € 00,i'C, Q(wti)y)

t" € IR+, [P ~ 5.t = t"1 = 57
3 I (s) s (R(w(i’}) ~ w(i’).t = t"+£)1. (11)

[V w € Te[IPI(s), 3 i’ € Dom(w), Sode 4o BEIFIs premms prur & 1e wisl t* amsvels & 's

(¥ j € C0,i'C (w(j)))y ~ . .
J ’ 9 J par l'hypothése ci-dessus. Supposons que

(R(w(i’)) ~ w(i’).t = t"+£)3 (9) .
wiih) ~wld (P~ is t0)(s) = (P(s) ~ (s.t = t0)).

Posons t'=t“, et supposons que P(s) ~ (s.t = t'). B
! 25 9 Soit w € TeLlIP1(s), alors grace & (ll) on a :

Soit w € TeLIP1, par la proposition (9), on obtient donc ., .
‘ ’ 3 i’ € Dom(w), (¥ j € CO,1i°L, Q(w())} ~ (R(w(i‘))

3 i’ € Dom{w), (¥ j € LO,i1'C, Q(w(i))) A w(it).E = £U4E) -

(R(w(i')) ~ w(i’).t = t"+£) (10) e L,
prenons i=i’ et montrons que la conclusion est vérifiée:

Considérons que i=£‘, et vérifions gque la conciusion est * Soit i .
j € EKo0,iC: la proposition (12) affirm
e que

satisfaite: j
- Qlwij)y. De plus, comme w € TelIPI(s), on sait que:
* Soit j € £0,il: Comme 1l’état initial de w est s, 3 K € IR+, V x € IR+, w(x).t +K D

7 ¥ £ o= x+K, onc w(j).t =
w(0).t=t'; or nous savons que JH+K = w(0)+j = t '+ = t0+]
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Soit au total,

0Gw(j)) ~ (w(il.t = to+3) = Qw(j)) =~ (F u €
Ct0,t0+E£C, w(j).t = u).

* De méme, on a: w(i).t = i+K = E+t’ = £+t0, et par
(12) on obtient: R(w(i}) ~ (w(i).t = tO+£ = t'+£).

D’ou le résultat désiré.

C.0.F.D.
Ceci acheve la démonstration de la correction du systéme
A.R.T.
Fin de la démonstration,
IV.D CONCLUSION.
Nous avons ébauché un systéme axiomatique de preuve afin de démontrer

des propriétés temps-réel de programmes ADA, fondé sur 1'opérateur

“until-temporisé’ et exprimant & notre avis un maximum de propriétés sur

un intervalle de temps compact donné. Quoique correct, notre systéme de

preuve ne semble pas étre sémantiquement complet. Ce probléme pourrait

étre résolu, quant & lui de la maniére suivante:
Pour démontrer, pour un programme 1P donné, la proposition

(P --t’--»0, R), o P, O, R € A un langage d'assertions de IP et

t'€ IR+, il faut:

1) Trouver la suite strictement croissante d*instants critiques

t0,tl,...,tq (pour un certain g € IN) telle que tq = t+t0 et

(Vv j € {0,...,9}, tj € [t0,t0+t'[) auxquels IP est observable.

(I1 s‘agit en fait de 1la suite des dates associées aux états

observables de IP).
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2) A partir de cette suite, il faut construire une suite d'assertions

pPO,Pl,...,Pq telle que

+ Vi€ {0,...,9-13, |= Pi --(t(i+l)-ti)--> Pi, P(i+l)
(13)
+ |= P =) PO
+ |= Pg => R
q-1
+ [= (VPi) => Q
i=0

a partir de laquelle nous avons alors par R-INDUCTION,

A.R.T. |- PO --(tg-t0)--> V Pj, Pg
j=0

et ensuite par R-IMPL,

A.R.T. |- P --t'--> @, R.

Les propriétés "until-temporisées” (13) ne peuvent eétre construites,

dans tous les cas, dans notre systéme A.R.T. En effet, les assertions

(Pi),1€{0,...,9} peuvent contenir une composante relative a 1'état

mémoire de IP, mettant en jeu les variables locales des différentes

taches de celui-ci. Or nous ne pouvons établir (par R-COMP) comme

a o . " . .
ssertion mémoire que 1les conjonctions d‘assertions mémoire relatives

aux différentes taches. Il nous faudrait donc élargir notre systeme de

preuve en autorisant 1'emploi de variables auxiliaires et en

introduisant une notion d‘invariant global (tel que le fait APT dans

[51) ainsi qu’une régle de coopération assurant une bonne utilisation

des wvariables auxiliaires de IP.
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CHAPITRE V
PROPRIETES DE FATALITE TEMPS-REEL - EXEMPLES DE PREUVES.

Aprés avoir défini des opérateurs temporels susceptibles d‘exprimer des

notions temps-réel, nous nous proposons dans un premier temps, d’'exposer les

types de propriétés exprimables dans le systéme A.R.T. Puis nous évogquerons
m informellement une méthode & suivre afin de prouver les plus intéressantes

d’'entre elles, que nous illustrerons par deux exemples. Nous avons choisi
m pour celd deux problémes concrets de simulation de phénoménes physiques,

- caractéristiques de ceux rencontrés en pratique.

V.A PROPRIETES TEMPORELLES EXPRESSIBLES DANS LE SYSTEME A.R.T.

N’ayant jusqu'a présent spécifié aucune propriété relative aux traces
d'exécution d’un programme ADA donné, nous allons énoncer maintenant les
propriétés 1les plus intéressantes exprimables dans notre langage
d’assertions.

Il est possible de dégager, ainsi que 1’ont fait MANNA et PNUELI, wune

hiérarchie "naturelle" des propriétés exprimables en logique temporelle:




i)

ii)

1ii)

Le premier niveau hiérarchique regroupe les propriétés d'invariance

i.e. les propriétés de la forme P => [1Q, et dont font partie les
propriétés de correction partielle, d'absence d’erreur a
1’'exécution et d’'absence d’interblocage. Cette classe a éteé

longuement étudiée dans des papiers tels que £171 et [431.

de 1la

La seconde classe contient les propriétés de fatalité, i.e.

forme P =) <»Q et contient entre autres des propriétés telles dque

la terminaison, la correction totale, 1’accessibilite en section

critique, 1'accessibiliteé et 1'absence de famine. Cette classe est

enrichie dans notre cas d'une propriéte de “delai de réponse a un

signal", de la forme P => <y>Q0.

§i la plupart des chercheurs sont d‘accord quant a la définition

des deux premiéres catégories, 1l n'en est pas de méme pour la

troisieme. Cette derniére regroupe les propriétés de précédence,

j.e. celles exprimables a 1’aide d'un opérateur "until":

s|= P Until 0, si= p --t-->0, R , et s|= P => Cu> Q.

Le dernier type de propriétés, Dbien qu’ayant le forme d’une

propriété de fatalité, doit & notre avis étre classé dans ce niveau

hiérarchique car il exprime la précédence de @ par rapport a la

propriéte "is s.t+u". Les opérateurs "until"® sont fréquemment
utilisés afin d'exprimer des propriétés d'équite, via des régles
d'inférence telles qu’‘on les rencontre dans [513 et [431. Dans

en évidence un ensemble de

notre modéle temps-réel nous avons mis

propriétés de type "jusqu’ad", nous apparaissant comme primordiales:

la reéception vinstantanée" d’‘un signal, la sensibilite aux
variations d‘un signal continu et 1‘émission “continue" d’un
signal.
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Rappelons tout d’abord les propriétés les plus importantes

deux premiers

formalisons les propriétés temps-réel de la derniére

appartenant aux

ni i 1
veauxr hiérarchiques (propriétés 1 & 5 ci-dessous) puis
r

classe, fondamentales

pour la suit insi
e de notre étude, ainsi que la propriété d’équité sur les points

d’entrée.

Supposons j
pp que le modéle sous-jacent soit défini par la sémantique abstraite

Soient IP=(T1l//...//Tn), (n € IN*) un programme ADA,

A un langage d’assertions associé a IP

P,

Q €A, y€ IR+,

(S8CIP1,
ICIP1, tLIP1, TeCIP]) la sémantique abstraite associée & IP
r

dans le modéle équitable.

1)

2)

3)

4)

Propriété: La correction partielle.

On dit 1
que IP est partiellement correct relativement a P et 0 si et

seulement si

(P~ at IP) => [l(after IP =) Q).

Propriété: L'invariance globale.

P est globalement invariante pour IP si et seulement si
Init => [1P

ot l'on définira

sl= Init <=> ¥V w € TCIP1(s), w(0) € ICIPJ.

Propriété: La terminaison.
On dit que le programme IP termine si et seulement si

at IP =) <) after IP

Propriété: L‘absence d'interblocages.

0 X .
n dit que IP est exempt d'interblocages si et seulement si

= n
(3 (11,...,1n) € X Label(Tj),
j=1

v=3




5)

6)

7)

(Vv j € {1,...,n}, 1j # after Tj) o
n
(at IP => <> _(/\ Tj at 13~
at 51
n n ]
((/\ Tj at 1j) => LI(/\ Ti at 1i))).
j=1 G|
Propriété: L'accessibilite potentielle.

P=> O_0

Propriété: L‘équité sur les points d’entrée.

L’'assertion Q est accessible depuis P si et seulement si

Soit TeCIP]1 ¢ TCIP1 l'ensemble des traces équitables de IP.

Sous 1‘hypothése d’équité, nous pouvons exprimer la propriété:

v Tk € {T1,...,Tn}, ¥V a point d‘entrée de Tk,
' i>€ {1,...,n}, i # k, 3 N1,N2 € é?,
Je = (el,...,eN1l) € (EXPRESSIONS)

arithmétiques & variables dans Vi, 3f € Uiy,

= = -y =
Ti at Tk.a(e ;f ) => O(Ti after Tk.a(e s ME).

Propriété: La reception "instantanée" d'un signal.
¥ Tk € {Tl,...,Tn}, V a point d'entrée de Tk, on dit

est susceptible

précision y si et seulement si

VTi€ {T1,...,Tn3\{Tk}, 3 Nl,NzNg IN,
-> N1 - _
3 e € (EXPRESSIONS), 3 £ € (V1i),
> -
Ti at Tk.ale ;f ) => (y>(Tk after accept a).

(Nous omettrons les paramétres formels de

d’acceptation).

que

vecteur d‘expressions
N2

Tk

de recevoir "instantanément" le signal a avec une

1'instruction

8)

9)

Définition:

Soient IP un programme ADA, Tk une tache de IP, a un point
d’entrée appartenant a Tk.

On dit que a est un signal continu de précision x € IR+ si
et seulement si deux appels de l’entrée a sont espacés d’un

deélai inférieur & x, i.e.

i N1,N2 € IN,

- N1 =0 N2
C1((3 Ti € £T1,...,Tn3, 3 e € (EXPRESSIONS) , 3 f € Uiy,
=) =7
Ti at Tk.a(e ;f )) =>
= N1
$x>(3 Tj € {T1,...,Tn}, 3 e" € (EXPRESSIONS) ,
- N2 93 =D
3£ e (VUi , Tj at Tk.a(e",£"))).
On dit que a est un signal continu s'il existe un reéel

positif x tel que a est un signal continu de précision x.

Fin de la définition.

Propriété: Sensibilité aux variations d’un signal "continu".
Soient Tk une tache de IP, a un point d’entrée de Tk, nous dirons que Tk

est

sensible au signal continu a, de fagon continue et avec une
précision y si et seulement si
3 N1,N2 € 1IN,
N1 - N2 = =

~->
L1due (Vi) , 3ve Uk, Tk at accept alu ;v )

= N1 =

N2 -y =
UydF uw € (Uk) , 3 v € (Vk)

, Tk at accept a(u’,v’))).

Propriété: Emission “continue" d'un signal a.
Soient Tk une téche de IP, a un point d'entrée d’'une tache Tj de IP.
On dit que Tk émet "continuellement" le signal a avec une précision de y
si et seulement si 3 NI,N2 € IN
-> N1 - N2 => =
C1((3 e € (EXPRESSIONS) , 3 f € (Uk) , Tk at Tj.a(e ;f »))
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V.B SYNTHESE D'UN PROGRAMME SATISFAISANT A UNE PROPRIETE DE FATALITE

- w2 Nz = 54 TEMPS-REEL.
¢<y>(3 e" € (EXPRESSIONS) , 3 £" € (Vk) , Tk at Tj.a(e";£"))

dse deux appels de l‘entrée a sont separés d'un délai inférieur a y. T i ‘
spécification d’un type de probléme temps-rée pa!‘t]'culjer un programme ADA.
Propriété: Délai de éponse 4 un siqnal.
P H & r . , . ,
t d IP si P est une at la puissance d expression du lang‘age ADA nous sera néCeSSaj[‘e’ c’est
d‘assertions e H nou
Soient Tk une ta&che de IP, A un langa.ge

iables locales de Tk, indiquant pourquoi nous nous permettrons ici d’exprimer les algorithmes dans la
es lo ’
assertion ne portant que sur les varia . et
version compléte de celui-ci (au sens de [191).
3 ivée d‘un signal de Tk, et si Q est une assertion de A ne portant p
- Définissons les ensembles infinis suivants:
sur les variables locales de Tk, indiquant qu’une réponse est
™ : aomts 1 éponse est PROG = l’ensemble des programmes ADA, corrects au sens de £191,
k admet un délai de réponse & P de y, don ar
donnée, alors T SEQ = l'ensemble des programmes ADA, séquentiels corrects au sens de L1915
0, si et seulement si

V(IP) = l'’ensemble des propriétés temporelles validées par le programme IP
\V = U  wIp)

’

CLI(P => <y> Q).

Remarquons que { peut eétre une assertion marquant 1’émission d'un signal IP € PROG
|
: \WWs = U V(IP)
en guise de réponse & P. - IP € SEQ

Exemple:
Pour indiquer que la tache Tl nécessite un délai de réponse de 10 -

secondes afin de répondre & un appel de son entrée a par 1'appel |

Supposons 1‘existence d'une fonction
g : H(\Vs) -—-> PROG, associant & un sous-ensemble de \Vs un programme

ADA, vérifiant les propriétés de celui-ci et tel que Im(g) ¢ SEQ.
du point d’'entrée b de Tj, on écrira: .

Les éléments de \Vs sont évidemment des propriétés de type 1 a 3. Nous
LI(P => (10> Q)

désirons trouver une extension de g a (V8 U \Vs), que nous noterons h, ou V8
avec P = (3 T' € {Tl,...,Tn}, T* at Tl.a)
désigne le sous-ensemble de \V contenant les propriétés de “sensibilité aux

= t Tj.b)
Y (T1 at 13 variations d’un signal continu”, i.e. de type 8:

(Nous n'indiquerons pas les parametres dans les instructions

i de lisibilité. De Donnons nous un sous-ensemble fini, non-vide X de (V8 U \Vs) ne contenant
! i ! ée pour des raisons de lisl .
d’appel de point d’entrée, ’
‘5 qu‘un seul élément de VB8, noté X0:
méme, nous avons supposé¢ tout au long de ce paragraphe qu‘il y a ’
r

X = {X1,...,%z,X0}, pour un certain z € IN*.

i 1s}.

ibilité entre les paramétres effectifs et forme . i
Compatlzlllt ) ’ Il est alors possible d'associer a {Xl,...,Xz} c \Vs un progranme
B séquentiel, 4 savoir g({Xl,...,Xz}). Supposons que X0 soit la propriété de

“sensibilité au signal continu a, avec une précision £, dont les

informations véhiculées par a sont du type t.
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* Une premiére solution triviale consiste a écrire h(X) de la manieére
suivante:
—
task Tl is
- =
entry a(v : in t);
end T1;
task body Tl is
-
tab : array(0..max) of t;
i integer := 0;
—- variables supplémentaires de g({X1,...,Xz})
-- non encore mentionnées.
begi
<<10)>
o0
(115>
-> =Ty
(122> accept a (v : in t ) do
(135> -
tab(i) := v;
(<14>>
end a;
(<15>>
i = i+l;
(16>>
gt{xl,...,Xz});
{17
end loop;
end T1;
- Fiqure 7 -
ol nous avons choisi, de fagon arbitraire, de ranger les données envoyées

sur a dans un tableau suffisament grand, tab.

I1 est trés probable, dans une application concréte, que g({xXl,...,Xz

effectue le traitement des données contenues dans tab.
Cette solution ne convient au probléme X que si elle verifie X0, donc si

précision £ est garantie: si nous admettons que l’'affectation située en

il faut que

3

(cf. figure 7) nécessite un temps © a 1’exécution, alors

flg({Xl,...,Xz})}) + 78 ¢ £

soit verifié.

3

la

"
i
m
1]
i

# Une seconde posibilité est d’écrire un programme paralléle, constitué de

trois téches:

une ta&che recevant les données sur a, une seconde jouant le

r6le de tampon et une derniére effectuant 1le traitement

séquentiel. Ces

processus communiquent via deux points

d'entrée, b et c, appartenant au

processus tampon (cf. figure 8).

A
—-———— ;

- Figure 8 -

Il est donc possible d‘écrire h(X) sous la forme suivante:
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task capteur %% o
entry a( v : in t );

end capteur;

task tampon ;%) 5

entey bl v s Q_E_‘; ):
entry c( w : in t );
end tampon;
task traitement;

task body capteur is

~> -
vt
begin
(<10%>
loo
115 S -2
accept a (v : 1n t do
(12> =, =
v 3=V
({13>>
end a;
(145> =)
(15> <162 tampon.b( v' J;
(17>
end loop;
end capteur;
- Fiqure 9 -
v-10

(<m2>>

task body tampon is
->
tab : array(0..max) of t ;
in : integer := 0 ;
out : integer := i

0 ;
count : integer := 0 ;
begin
<<m0>>
loop
<(ml>>
select
when (count > 0) and (c‘count = 0) =
- -
accept b ( v : out t ) do
(m3>> ->
v := tab(out) ;
dmd>>
end b;
<m5> >
out := (out + 1) mod (max + 1);
m6>>
count := count - 1 ;
or
when count ¢ max =»
=) -y
accept ¢( w : in t ) do
Km7>> ~)
tab(in) = w ;
{m8>>
end c;
<<m9>>
in := (in + 1) mod (max + 1);
{{m10>>
count := count + 1 ;
end select;
<<{mll>>
end loop;

end tampon;

task body traitement is
0
e E 7
begin
loop
-
tampon.c(v J);

g(f{Xl,...,Xz3});
end loop;
end traitement;

EsEEEER

- Figure 9 (suite) -




i1 est impératif de vérifier que la précision £ est respectée:

Ici encore,

si nous supposons que le tableau tab du processus “tampon' ne déborde jamais

(dans le cas contraire 1l faudrait trouver une stratégie consistant a

necraser” certaines données du tableau tab, dont le temps d'exécution est

minimal), il faut alors gque 5
£( tampon.b(v’) ) + 46 ¢ E.

Calculons le premier terme de cette inegalité: f(tampon.b(v’)) est égal a |

la somme des temps mis par le processus “capteur" pour:
- entrer dans 1’'état "wait" (14 --> 15),
- attendre un éventuel rendez-vous,

- exécuter le rendez-vous (15 --> 17).

Le premier d'entre eux vaut O, par définition de notre sémantique

opérationnelle; le second, gquant & lui, peut etre majoré par 110, c’est a

dire le temps nécessaire pour tra

deuxiéme branche de 1‘instruction "select". Le dernier vaut évidemment

38, i.e. le temps nécessaire a 1l’exécution de 1la premiére instruction

taccept" du buffer. Finalement, nous obtenons 1'inégalité:

196 ¢ &,

nous indiquant que dans ce cas la propriété X0 est garantie par h(¥X). Cette

condition est nettement plus faible que celle obtenue dans la premiére

solution.
Remarquons gque la fonction partielle h peut aisément etre étendue (pour

tenir compte également des propriétés du type 9), de maniére similaire adg.

V.C UNE METHODE DE PREUVE DE PROPRIETES TEMPS-REEL DANS A.R.T.

Soit IP un programme ADA, IP=(T1//...//Tn). Les propriétés 7 a 10 du

paragraphe précédent, quantifiees relativement & IP constituent 1’ensemble

des propriétés de fatalité temps-réel de IP. Celles-ci s’écrivent & 1’aide

v-12

nsiter de m2 vers lui-méme en exécutant la -

des opérateurs temporels définis au chapitre IV et sont, grace & 1
, ’ a

proposition du paragraphe IV.A, équivalentes &  une proposition
"until-temporisée". Nous pouvons ainsi exprimer toute propriété de fatalite
temps-réel a 1'aide de ce méme opérateur temporel, nous permettant comme
nous allons le voir, de raisonner dans le systéme axiomatique A.R.T.
Décrivons maintenant une méthode de raisonnement afin de prouver une telle
propriété de fatalité.
Soit Q une propriété de fatalité temps-réel. Afin de prouver 9, il nous
faut trouver dans un premier temps un découpage de IR+ en une suite infinie
d’intervalles, dont les bornes marquent les instants auxquels le systeéme IP
est observable (ce sont les dates intéréssantes). Pour cela on associe, de
maniére purement syntaxique, a chaque instruction de chacune des taches de
IP sa durée d’'exécution, et 1'on projette les n axes de temps ainsi obtenus
sur la demi-droite réelle IR+, obtenant ainsi 1‘ensemble des instants
critiques pour IP. Dans la preuve de Q nous associons A chaque intervalle
de temps élémentaire ainsi obtenu, une suite d’au plus n propositions
"until-temporisées" décrivant chacune le comportement d'une t&che de IP
pendant ce laps de temps. Ces propositions sont soit des axiomes du systéme
A.R.T. ou des conséquences d'une régle de celui-ci. La régle de preuve
R-SIMPL nous sera utile afin d’adapter un axiome & 1’intervalle élémentaire
considéreé, en "tronquant" celui-ci a droite.
Puis nous composons les n propositions afin de n‘en obtenir qu’‘une seule,
capable de décrire le comportement de IP dans l'intervalle choisi, cela
moyennant la régle R-COMP.
Finalement, nous devons composer séguentiellement les propositions

ré o .
sultantes, afin de décrire IP sur un intervalle de la forme CO,xL avec

X € + 5! i
IR+, tel qu'il est exigé dans Q. Nous utilisons donc les vregles

R-SEQ ou R-INDUCTION.




ALTERNATIF.

SIMULATION D’UN FILTRE DE COURANT

V.D PREMIER EXEMPLE:

Probléme.

V.D.i Enoncé Du

Soit le filtre de courant alternatif représenté sur la figure 10, comprenant

un condensateur de capacité C une résistance de valeur R et de deux bornes A

et B.

Le milieu exterieur émet un signal au point A (i.e. le passage de 0 & VA de

la tension en A). Nous désirons fournir au milieu extérieur la valeur de la

11 s’agit donc d'évaluer VB en permanence, sachant

tension au point B: VB.

qu‘a la date t

VB = exp( -t / (RC)).

En simulant ce phénoméne, par un programme ADA, nous allons délivrer en B la

tension VB, en permanence avec une précision ¥E€ IR+,

garantir, sachant

Quelle est la plus petite valeur de? gJue nous pouvons

que le signal en A est quelconque et gque la tache simulant ce circuit

aelectrique est la tache T de la figure 117

s

10: Un filtre de courant alternatif. -

- Figure

On notera par dt le plus petit aélai que l'on peut demander a la primitive

"delay"', qui selon le manuel de Référence du langage ADA est 1'attribut

DURATION’DELTA.

EEEENEEEEEEHHE

EEEEEEE

(13>

(€18>> <19

end

while true loo
12> —

: float;

select
(14> when true => accept Al v : in floa
(155> W = v
end A;
or.
when true =) dela J
end select; xdt;
({162 -
VB := VA # .
175> exp(-clock()/( R * C));
TB.B(VB) ;
(<110>>
end loop;
end T ;
task TB is
begin
seiect
when true => accept B(y : in float) do
null ; - -
end B ;

end select;

ThH;

- Figure 11:

Le systéme étudieée. -




. R Ty o Jequel €volue T: équitable), on a les équivalences suivantes:

CI( T at 12 => <<dt+1> (T at 12))

Le signal discontinu A étant émis par un dispositif physique, nous le l:)
décrivons par une taéche TA, desirant a certains instants entrer en l:)true => [J0 T at 12 => <<dt+l> (T at 12))
rendez-vous avec T, par une instruction classique d’appel de 1l'entrée A V t € IR+, |= true --t-->(T at 12 => ({dt+1> (T at 12))
= ’
L , ) , ) . (= (T at 12 => <(dt+l> (T at 12))
(voir figure 11). Lors de 1 exécution d‘une telle instruction, on supposera v

IR+, |= true --t-->true,(T at 12 =) <<dt+1> (T at 12))

>
t €
>
que le paramétre X, réel positif, indique la tension au point A. t € IR+ -
= (T i s
: = (T at 12 ~ is t) =) <Ldt+1> (T at 12)
t €

La tache T étant censée transmettre, dans un environnement réel, sa reponse EPHy B
’ € [£0,dt+11, |= T at 12 » i
at is t --t’'-->true,T at 12

autre di spos]‘t]‘f matériel (a un fil ¢ a
-

cathodique,...), on supposera de plus qu'il existe une tache réceptrice TB, WERE oocooooooooo-o-
(P1) e ro,at+1a, T
toujours en attente sur un signal B (cf. figure 11}, et verifiant { YOS me A e, |
| A.R.T.|- Tat 12 ~ is t --t'-->true,T at 12 :

1'assertion temporelle:

|= £1 (TB at wait (select
when true =) accept B( y : in float)
do

alors, par les équivalences ci-dessus et

axi )

ST § xiomatique A.R.T.,
end B;

end select;)).

énoncée au début de ce paragraphe.

En résumé, nous devons considérer un programme ADA constituée de trois

V.D.iii Preuve De La Propriété De Fatalité Temps-réel

taches, soit IP1=(TA//T//TB).

Remarquons également dans la figure 11 que nous utiliserons la primitive Soit t € I
R+, montrons qu’il existe t’
e t’ € [0,dt+1] tel que

standard clock() indiquant 1'heure absolue (relativement & une horloge

EEEEH

(0) A.R.T.|- T at 12 ~ is t -~t'--Ytrue, T at 12.
globale): c'est une fonction ADA & résultat dans IR+. ] Par 1'axiome A-SELL,
AR.T.|- T at 12 --6-=> T at 12, T at 13

v b.{] "HiEaca e ba Propriété A Démontrer. en appliquant R-IS et R-IMPL
r

AR.T.|- T ~d
prouvons que la tache T est sensible au signal A de fagon continue, avec une | at 12 * is t --6--> T at 12, T at 13 ~ is t+0

Distinguo
guons deux cas, selon que TA envoit un signal au cours des

précision (dt+l).
| unités de temps qui suivent 1'instant t+6 ou non

Ceci équivaut & prouver que =
- L'implication suivante est donc trivialement vérifiée

| A.R.T.}- i =
tot, et de part o T.j~ is t+86 =)

L3 ¢ i . ~
modéle € [0,dtL, is t+8 --£'--) “TA at wait(T.A), TA at wait(T.A)J

“ V-17

A.R.T.|- [ T at 12 => ¢¢dt+1> (T at 12)).

D'aprés les propriétés temporelles démontrées plus

definition des opérateurs temporels (si on se place dans un

v-1i6

par la correction du systeme

nous aurons prouve la propriété de fatalité temps-réel

dt




v

[v £/ € £0,dtl, is t+8 --£'--> ~TA at wait(T.A), "TA at wait(T.A)]
. is e e

V.D.iii.a Lemme 1:
si a1 £ € Co,dtL,
A.R.T.[~ is t+0 ~-£/~->"TA at wait(T.A), TA at wait(T.A),
alors
A.R.T.|]- T at 13 ~ is t+8 --£'+(8+}{)6--dtrue, Tat 12
is t+£'+(9+%)8
Fin du lemme.

Démonstration:

Soit £' € [0,dtlC vérifiant 1'hypothése.

On déduit que d(TA,T.A(x)) = £’ = D. D’'ou D{dt, vérifiant ainsi les

hypotheses de A-SEL2. On en déduit que:
A.R.T.}- T at 13 --£'+6--> T at 13, T at 14 ~© TA at RV(A).
Soit par l‘application des régles R-IS et R-IMPL,

A

(1) A.R.T.|- T at 13 ~ is t+8 --£'+6-->true, T at ((VA:=v)[v/x]1)
TA at RV(A) ~ is t+20+E£’
I1 est évident que (VA:=v)[v/x1 est identique a (VA:=x).
Selon A-AFF, on a:
A.R.T.|- T at 14 --0--> T at 14, T at 15
donc, de la méme manieére que précédement:
(2) A.R.T.|- T at 14 ~ is t+26+f' --6--> true, T at 15 *
is t+36+£’
De plus A-APS5 nous indique que:
A.R.T.|- ~T at 15 ~ TA at RV(A) --6-—> TA at RV(A), TA at RV(A)
or

A.R.T.|- T at 14 => “T at 15

g

donc:
(3) A.R.T.|- T at 14 ~ TA at RV(A) --6--) Ta at RV(A), TA at RV(A)
Composons cette derniére avec (2) par R-COMP:

(4) AR.T.|- T at 14 ~ is t+20+£’ ~

TA at RV(A) --6--> Ta at

RV(A),
TA at RV(A) ~ T at 15 ~ is t+36+f’

La régle A-SEL7 nous dit que:
AR.T.|- T at 15 ~ TA at RV(A) --6--) T at 15 ~ TA at RV(A),
T at 16 ~ T after RV(A)

Appliquons successivement R-IS et R-IMPL a cette
assertion:

(5) A.R.T.|- T at 15 * TA at RV(A) ~ is t+38+f' --6--) true, T at
16 ~ is t+46+E

Or le temps d’'exécution de 1'affectation située en 16 est de:
8 + f( VAxexp(-clock()/(RAC)))

=6 + 26 + f(VA) + flexp(-clock()/(R*C)))
= 30 + te + f(-clock()/(R*C))

=36 +te+ 0+ 20+ 20+0 =90 + te = e

(pour un certain % € IR+), ou te est 1le temps d‘évaluation d’une

fonction exponentielle, et o8 nous avons supposé que

"clock()" nécessite un temps‘de 6. Selon A-AFF on a donc:
A.RT.|- T at 16 --40--> T at 16, T at 17

Ce qui donne, grace & R-IS et R-IMPL:
(6) A.R.T.|- T at 16 ~ is t+46+E’ --%6--)> true,T at 17 *
is t+£'+(4+%)6

Grace aux régles A-AP1, R-IS et R-IMP on peut écrire que:
(?7) AR.T.|- Tt L7 # is t+£'+(4+%)8 --8--) true, T at 18 »
is t+£'+(5+%)6

derniere

la fonction



Or nous avons supposé dans les hypotheses de cette preuve que A :
ppliquons une fois de
plus R-IS et R-IMPL

- 1 (TB at wait(select ... end select))
i end select (11) A.R.T.|- TB at (end B) ~ T at 19 ~ is t+£'+(74%)0

==0~=h

t

rue, TB after (select...end select) ~ T at 110 ~ is t+£’'+(8 %) e
at 1S g

Ce qui permet d'affirmer que:
A.R.T.|- is t+£/+(5+%4)0 => TB at wait(select ... end select) U
iome A WHILE3 nous ¢
permet d’écrire encore
que:

Or selon A-ARPZ: A.R.T.|- T at 110 --0--> T at 110, T at 12

A.R.T.|- T at 18 ~ TB at wait(select...end) —-6--> T at 18 ~ TB at d’oy .
at waltlseiech e av on obtient par R-IS at R
-IMPL:

it ...end
wait(select...end), T at 19 (12) A.R.T.| T at 110 * is t+E'+(8+4)0 ~-0--> true, T
L = , T at 12

et selon A-SEL4 (ou D=0}: is t+E'+(9+%)0

A.R.T.|- TB at wait(select...end select) -=8--> TB

wait (select...end select), TB at null ~ T at 19 par la re

== = = == =" - gle R-SEQ et appli
quons

Donc, en composant ces deux derniéres par R-COMP puls en simplifier le deuxiéme memb
embre:

appliquant R-IS et R-IMPL au résultat: A.R.T.|- T at 13 ~ §
‘. at is t4+6 --£'4(8+%)8--> tru
- e, T at 12 ~ is

ran
(8) A.R.T.{- T at 18 ~ is t+8 +(5+%4)0 --6--> true, T at 19 ~ TB _ E+E+(9+%) B
at null ~ is t+E +(6+%)0 Ca0.F. B
Par 1’axiome A-NULL:
(9) A.R.T.|- TB at null --6--> TB at null, TB after null -I V.D.iii.b Lemme 2:
E ]

Or, par A-APS5: Si ¥V £’ € [0,dtL,

A.R.T.|- T at 19 ~ “TB at (end B) --6--> T at 19, T at 19 | AR I
.R.T. is t+6 --£'--> ~TA at wait(T.A(x)), ~TA at
wait(T.A(x)), B

et comme

A.R.T.|- TB at null => “TB at (end B), on a
S Sae—= - alors

A.R.T.[- T at 19 ~ TB at null ----> T at 19, T at 19 S
v .R.T. | at 13 ~ is t+6 --dt+(5+%)6--> true, T at 12

Composons cette derniére avec (9), puis appliquons R-IS et R-IMPL A is dt+(6+%)0.

7]

in du lemme,

successivement au résultat:

(10) A.R.T.|- TB at null

" ~ A5 ‘
T at 19 ~ TB after null is B+F +H(7+4)0 Appliquons 1‘axiome A-SEL3 en sachant par hypothé
se que Ddt:

Selon A-SELB, A.R.T.{~ T at 13 --dt--> T at 13, T at 16

R.T.| ( By ~ at 19 --6--> B at (end B) ~ T at 19, Grace aux régles R-IS - t t
A.R.T TB at end Uy =3 g9 et R-IMPL, on obtien
T D H

TB after (end B) ~ T at 110 (13) A.R.T.|- T at
2o -=s == == e L at 13 ~ is t+8 --dt--> tru
== e, T at 16 ~ is t+6+dt
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AT at 19 ~ Ls t+E +(6+%)6 --6--) true, u Démonstration:

Co i
mposons successivement les assertions (1), (4)-(8) (10)-(12)

R-IMPL au résultat final afin de



e a ILE3, R-IS et R-IMPL
Par A-WH , R- e _ ;
Grace & A-APl, R-IS et R-IMPL on a:

hnd t 1 t+dt+(1 )8 --6--> true T at 18 .R.T. I_ a Q is t+dt+(5+‘ﬁ)e ) >t T
(15) A.R.T.| T a 7 1ls +dt+ +‘r r (19) A £ 1 ~
18 t+dt+(2+"f)e 1ls t+dt+(6+“r

Si nous supposons que 1‘affectation en 16 dure un temps égal a (17) A.R.T.|- T at 19 ~ TB at null ~ is t+dt+(3+4)8 --6--> true, T
1 no .
at 19 ~ TB after null * is t+dt+(4+4)8
0 ——
X t 16, T at 17, d’'ou Par R-SEL8, R-IS et R-IMPL on a maintenant:
A.R.T.|- T at 16 --%0--> T at 16, T at 17, ;
is t+0+dt --40--> true, T at 17 (18) A.R.T.|- TB at (end B) ~ T at 19 * is t+dt+(4+%)6 --6-->
(14) A.R.T.|~- T at 16 ~ is t+ -—%9-- 14 at
true, T at 110 "~ is t+dt+(5+%)0
Si nous composons par R-SEQ les assertions (13) & (19), nous avons
Grace & 1'hypotheése
finalement:
|= 1 (TB at wait(select...end select)), on a:

sRel. |= A g _ _ n
A.R.T.|- is t+dt+(2+%)6 => (TB at wait(select...end select)) A.R.T.|- T at 13 is t+6 dt+(5+%)6--> true, T at 12 iE

- t+dt+(6+%)0

Selon A-APZ2: Ay
A.R.T.|- T at 18 ~ TB at wait(select...end select) --6--> T at 18 ~ TB | FROTE Sre o
asb —_— - Finalement, nous pouvons dire que par R-SELI:
at wait(select...end select) , T at 19 2

A.R.T.|- T at 12 --6--> T at 12, T at 13

Par A-SEL4, | . i T
" ‘ou par R- et R- :
A.R.T. |- TB at wait(select...end select) --0--> TB at p

AR.T.|~- T at 12 ~ is £t --6-~> true, T at 13 ~ is t+
wait(select...end select), TB at null ~ T at 19 | - - e - = e

OMP, R-IS et R-IMPL: En considérant 1les deux cas discutés dans les deux lemmes
Ce qui donne par R-C , R~ e - § .

A précédents, on obtient par R-SEQ et R-IMPL 1les deux assertions
i )0 --6--> true, T at 19 TB -
(16) A.R.T.j- T at 18 " 1is t+dt+(2+% .
suivantes:
at null ~ is t+dt+(3+%)6 e
at nu:. . . , ’ |
De meéme que dans le premier lemme, par A-NULL at A-AP5 on a: -

TR a A.R.T.|- is t+8 ~-£'--> at wait(T.A(x)), TA at wait(T.A(x))
at nu --0-- t null, TB after null == A
A.R.T.{- TB at __il e--> Lot L arcter M- -2

alors
A.R.T.{- T at 19 ~ “TB at (end B --0-->T at 19, T at 19

N [Si V £/ € [O0,dtC
A.R.T.|- TB at nuil => “TB at (end B},

" A.R.T.|- T at 12 ~ is t --£'+(944)0--)> true, T at 121.

|- AR.T.|- s t40 —£'--) “TA at wait(T.AGx)), “TA at wait(T.A(x))
donc on a par R-IMPL et R-COMP: |

alors
A.R.T.|- T at 19 ~ TB at null --6--» true, T at 19 % TB after null
o x - A.R.T.|- T at 12 *~ is t --dt+(6+4)0--> true, T at 121.

Par R-IS et R-IMPL celd donne:

V-23

v-22




Dans le premier cas nous pouvons donc poser

£ o= £ + (9+%)8,

et dans le second, on posera
£’ = dt + (6+%)6.

Comme nous pouvons prendre te = 108 (voir la définition de £ au

. ’ ) e
chapitre III), alors nous avons dans les deux cas: t' € [0,dt+1l1, ¢

iti re
qui achéve la démonstration de la proposition (P1) et permet de répond

i ¥
4 la question initiale en disant que la plus petite valeur de que
nous pouvons garantir est
= max(£'+(9+%)8, dt+(6+%)8) ¢ dt + (9+%)8 = dt +

286

V.E SECOND EXEMPLE: UN ADDITIONNEUR.

V.E.i Enoncé Du Probléme.

! iti bits
Considérons un additionneur réalisant 1'addition de deux mots de n ,

¢lémentaires fonctionnant en paralléle.

fils

constitué de n additionneurs

Les mots de données parviennent a 1’additionneur par deux bus de n

et le résultat est déposé sur un troisiéme bus de n fils.

A
Modélisons les constituants de notre probléme par des taches AD.

n taches Al,...,An

1) les étage-additionneurs seront représentés par

respectivement;

i ]
2) les deux bus de données quant a eux, sont modélisés par les tache

bus_al,...,bus_an, bus bl,...,bus_bn;

3) le bus véhiculant le résultat de 1'addition sera représenté par les

té&ches bus_sl,...,bus_sn. (Voir figure 12).

Globalement, nous devons considérer le systéme suivant de 4n ta&ches:
IP2=(A1//...//An//bus_al//...//hus_bn//bus_sl//...//bus_sn).

Cet additionneur opére de maniére classique:

1) Les signaux de données sont stables pcndant une durée T IR+

(suffisament longue), pendant laguelle ils peuvent &tre 1lus par les

étage-additionneurs. Ce comportement est simulé par une instruction

d'appel de point d'entrée limité dans le temps.

2) De meéme, les taches (bus_si)i€fl,...,n} attendent pendant une

durée Y' leur résultat respectif, ce qui se modélise aisément par

une instruction “select” temporisée.

3) Les étage-additionneurs quant a eux, lisent successivement leurs

données puis la retenue provenant de 1'étage précédent (ce qui ne

concerne bien entendu pas le premier étage). Ensuite, ils calculent

le reésultat de 1’addition qu’ils émettent immédiatement au bus des

résultats, puis la retenue qu’ils transmettent alors a 1’étage
suivant (cette derniére opération n’est pas réalisée par An).
Ayant anoté notre programme IP2Z de maniére cohérente et simple, posons

nous le probléme de mesurer le temps de réponse de 1’additionneur. En

d’autres termes, quel est le temps mis par IP2 pour calculer le résultat
de 1’'addition de deux mots de n bits, depuis 1’instant ob toutes les

données sont présentes sur les bus, Jusqu‘au moment ou tous les bits du

mot résultat sont émis?




-- Y 1i€{2,
sk Al is ) ) )
- vi,vai,vbi,vci,vsi : integer;
begin
(1037 select
(11> when true =) accept first datal vi
(123> vai:=vi;
({13>> end first _data;
end select;
(<14>> select
(15> when true =) accept second_data(
(<167 vbi:=vi;
(K172 end second_data;
end select;
{<18>> select
(193> when true => accept carry( vi
(<110>> veir=vi;
{{111>> end carry;
end select;
M vsii= (vai + vbi + veci) mod 2 ;
((113>> )
(¢{114>> <<115>> bus_si.sendlvsi);
(e veis= (val + vbi + weci) /7 2 ;
(117> ] -
(¢118>»> <K119>> A(i+l).carryivei);
(<1202
end Ai;

.,n-13, Ai a la forme suivante:

: in integer ) do

vi: in integer ) do

in integer ) do

- Figure 12: L’additionneur. -

(<1143}

{<118>>

(<11é>>

-- La tache Al est légerement différente, car elle ne regoit
-~ pas de retenue de 1'étage-additicnneur précéddent.

task Al is
vl,val,vbl,vecl,vsl integer ;
begin
((1l0%> select
441l accept first_data ( vl in integer ) do
£412» val:= vl;
{413 end first_data;
end select;
{<1l4)> select
$<15)> accept second data ( vl: in integer ) do
(Cigy) vbl:=vl;
417> end second_data;
end select;
€¢18)> wvsl := (val + vbl + vcl) mod 2 ;
<113
€€115>> bus_sl.send(vsl);
€€1165> vel:=(val + vbl + vcl) / 2 ;
<C117>»
¢C119)> A2.carry(vcl);
€120
end Al;
-~ La tache An est ¢galement différente des Ai préceédentes
—— car elle ne calcule pas de retenue.
task An is
van,vbn,vcn,vsn i integer;
begin
(<103 select
(€115 accept first data( vn: integer ) do
{(12>> van:=vn;
(€13 end first data;
end select;
({1433 select
{153 accept second_data( vn: integer ) do
(163> vbn:=vn;
€17y end second_data;
) end select;
<<18x> select
£€19> accept carry( vn : integer ) do
<41105%> veni=vn;
$<111%> end carry;
end select;
(<1125 vsn:= (van + vbn + vcn) mod 2 ;
<1135
<<115)> bus_sn.send(vsn);
(<1l6>>
end Ai;

- Fiqure 12 (suite): L'additionneur -
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({LA>>

K11

(C11>>

-y ie€(l,...,n}, la tache bus_ai sera la suivante:

task bus_ai is

xi : integer;

begin
{C10>>
select )
({12 Ai.first_data(xi);
or
delay ¥
end select;
{13»

end bus_ai;

-~vyie€gf{l,...,n}, la tache bus_bi sera écrite de
-- maniére suivante:

task bus_bi is
yi : integer;

begin
{<{10>>
select )
(<123 Ai.second_data(yi);
or
delay¥ ;
end select;
(<135>

end bus_bi;

v ic€gi({l ,n}, bus_si possédera la composition
- rev e 14 -

-- suivante:

task bus_si is

wi,zi integer ;
begin
(<10
select
when true => accept send( wi : integer) do
zii=wi;
22%%;; end send;
or, o
when true =) delay ;
end select;
(<14>>

end bus_si;

- Figure 12 (suite): L’'additionneur -

u
.
"
W
v
.
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V.E.ii Enoncé De La Propriété A Démontrer.

Prouvons la propriété de “"délai de réponse" suivante:

n
Si P = /\ (bus_ai at 10 ~ bus_bi at 10),
i=1
et n
Q = /\ (Al after bus_si.send(vsi))
i=1

alors

I= L1 (P => <(17n-1)6> Q)
Ceci équivaut encore & prouver que:
(P2) Vte€IR+, |= P~ is t => ((17n-1)8> Q.

V.E.iii Preuve De La Propriété De Fatalité Temps-réel.

Nous allons démontrer une propriété plus forte que (P2) &

suivante:

V.E.iii.a Propriété Forte:

|= at IP2 --(17n-1)6--> true, FINISH

avec

n-1
FINISH = (/\ Ai at 120) ~ (An at 116) ~ (is (17n-1)86)
i=1

Fin de la propriété.

Montrons dans un premier lemme

que si cette derniere

démontrable dans A.R.T., alors (P2) est verifiée.

V.E.iii.b Lemme 1:

Si A.R.T. |- at IP2 --(17n-1)8--> true, FINISH,
alors la propriété (P2) est valide.
Fin du lemme.

Démonstration:

savoir

propriété

la

est




n'est vérifiée que pendant 5
= /\ Al after bus_si.send(vsi) = Q.

i=1

* Tout d’abord nous remarquons que at IP2
1’intervalle de temps £o,8L, ceci car par 1‘axiome A-SEL1 on a:
¥ i€ f{i,...,n}, D’'ou par R-HYP,

A.R.T.|- Ai at 10 --6--> Ai at 10, Ai at 11 (6) A.R.T.|- FINISH => @

de méme on & * Appliquons la régle R-IMPL & 1'hypotheése de ce lemme ainsi qu’a (5) et

v i€{l,...,nd, (6):

A.R.T.|- bus_si at 10 --6--> bus_si at 10, bus_si at 11 A.R.T.|- P ~~(17n-1)6--% true, 0.

Grace & A-APl nous savons de méme que Soit t € IR+, on a par R-IS:

Vi€ l...nl A.R.T.[- P~ is t --(17n-1)8--) true, 0
(1) A.R.T. |- bus ai at 10 --6--> bus_ai at 10, bus ai at 11 Be fus daquvaus 4

10, bus_bi at 11

(2) A.R.T.|- bus_bi at 10 --8--> bus_bi at at V£ & IRE, AR.T.|- P A is t =5 (1701165 @

c’est & dire la proposition (P2), par correction du systéme A.R.T.
C. 0SB

Afin de démontrer la proposition forte, nous prouverons les trois

d‘oli, par R-IS, R-COMP et R-SIMPL

~

A.R.T.|- at IP2 ~ is 0 --6--)> at IP2, is ©

n
/\ (AL at 10 ~ bus_ai at 10 ~ bus_bi at 10 © bus_si at 10)
i=1

) . assertions suivantes:
Vu la structure de IP2, ou 1l’on remarque que 1’on n’atteint plus
(7) A.R.T.|- at IP2 --x0--> true, P(n-2)

jamais le point de contr6le (10,...,10), on en déduit que
(8) A.R.T.|- P(n-2) --x1-~> true, PO

(3) A.R.T.|- (3 t € 0,8, is t) =) at IP2
; (9) A.R.T.|- PO --x2--> true, F

Si on ne considére que les assertions (1) et (2), on deduit , FINISH
avec x0 = 228, x1 = 17(n-2)6, x2 = 118,

également que:
n v k € {0,...,n-23,

AR.T.|- P ~ is 0 —-8--> P, is @ ~ /\ (bus_ai at 11 ~ bus_bi at 11) T R
= Pk = g/; Ai at 120) ~ (A(n-k-1) at 118) ~ (/\ Ai at 19)
i= i=n- -
donc que P est vérifiée uniquement dans 1'intervalle de temps n-k-1 n i=n-k
~ (/\ bus_si at 14) ~ (/\ bus_si at 11) * ~ (i
- Al $/ bus_si gk 1) ~ AB ~ (is tk),
n
(4) A.R.T.{- P => (3 t € [0,8L, is t). AB = /i (bus_al gt 13 © bus bi at 13)
i=1 -

D'ou finalement, par (3) et (4): V K€ 0,...,n=23, tk = (17(n-k=1}45)0.

(5) A.R.T.|- P =) at IF2 Une fois que nous aurons démontré celd, il suffira d’appliquer R-SEQ a

* Il est évident que (7), (B) et (9):

n-1

FINISH =» </\1Ai after bus_si.send(vsi)) ~ (An after bus_sn.send(vsn)) A.R.T.[- at IP2 --x0+x1+x2--> true, FINISH
i=

R v-31
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d‘ot nous déduisons, par définition de x0, xl et x2, ainsi que par

la correction de A.R.T. que:
|= at IP2 --(17n-1)0--> true, FINISH

c'est & dire la proprieteé forte.

Démontrons maintenant les assertions (7) & (9) dans les trois lemmes
suivants.
V.E.iii.c Lemme 2:
A.R.T.|- at IP2 --x0--> true, P(n-2)
Fin du lemme.
Démonstration:

pRASTUARII-A-2 - 2e ey

Nous allons démontrer la proposition que voici-

A.R.T.|- at IP2 <—226—-) true, Al at 118 * (/\ Ai at 19)

n i=2
A (bus_sl at 14) * (/\ bus_si at 11) © /\ (bus_ai at 13 ~ bus “bi at 13)

i=2 i=1
~ is 228

Ce faisant nous traduisons le comportement du programme IP2 au cours de

1’intervalle de temps r£o,22eLC.

Au cours de ce dernier, les taches A2,...,An se déplacent depuis leur

point de controle 10 a 19, en lisant les deux bits de données, puis

attendront leur retenue. Pendant ce méme temps, Al se deéplacera depuis

10 jusqu’'en 118, lisant ses données et émettant le résultat de

1’'addition. Une fois arrivée en 118, Al sera capable de transmettre sa

retenue & A2, afin que 1'étage suivant puisse commencer ses calculs. De

i1 est évident que les retenues se propagent d‘etage en

cette maniére,

¢tage et gu’ainsi chacun d'entre eux est obligé 4’'attendre la fin des

calculs de son prédécesseur avant de pouvoir commencer les siens. Au

cours de ce méme segment temporel, il est évident que les taches

(bus_ai)ie(l,...,n} et (bus_bi)iefl,...,n} progressent depuis leur
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p de contrtle 10 jusqu'en 13, celd afin de communiquer leur
s
données. i
es Leur travail sera alors achevé. On remarquera aussi que 1
es
taches (bus_si)i€{2,...,n} attendront

N leurs résultats respectifs en

Afin de faciliter la présente preuve, découpons

l'intervalle [0,226C

en trois sous-intervalles: [0,86L, [86,90C et [990,226(

4 L'intervalle de temps [0,80L:
Décou i
pons cet intervalle en huit sous-intervalles de longueur 6

- Pendant le premier sous—lntervalle, toutes les taches se mettent en

etat d’attente: par 1'axiome A-SEL1,

(0) V 1
i€fl,...,n}, ALR.T.|- A1 at 10 --6 -) Ai at 10, Ai at 11
a4y 14
et B
A.R.T. |~ i
T.|- bus_si at 10 --6--)> bus_si at 10, bus_si at 11
Grace & A-SAl, B

VAiEgJLLsin,nls

A.R. = i
R.T.|- bus_ai at 10 --6--> bus_ai at 10, bus_ai at
A.R.T at

11 et
.|- bus_bi at 10 --8--)> bus_bi at

10, bus_bi at 11.

Composons ces 4n assertions

par R-COMP et

appliquons R-IS et

R-IMPL au résultat, de la méme maniére que d'habitude:

(1) A.R.T. |- N i
: |- at IPZ is 0 --6--> true, is 6 *

/\ (bus_ai at 11 ~ ~
A9 1 bus_bi at 11 Ai at 11 ~ bus_si at 11).

- Pend =4 v al
ant le second sous intervalle [9,29[, les taches Ai et bus i
t en -V -
entren rendez ous et les 2n taches restantes se maintiennent en 11

Selon A-SEL4 ou l'on a D=d(bus_ai,Ai.first_data(xi))=0

Yi e, ..., nk,
(1') A.R.T.|- Al = i
|- Ai at 11 8--> Ai at 11, Ai at (vai:=vi)lvi/xil
~ bus_ai at RV(first_data).
L'axi =~ i
ome A-S5A2Z nous renseigne sur le comportement des taches
V-33




peuvent entrer en rendez-vous avant la date

(bus_bi)i€fl,...,nl, qui
59:

vied({l,...,n},

A.R.T.|- bus_bi at 11 --%->

C(bus_bi at 11 ~ ~(Ai at (accept second_data...end)) Vv
(bus_bi at 12 ~ Ai in (accept second_data...end))1 v
fbus_bi at 13 ~ (Al at 1{8,...,201H1,
[(bus_bi at 12 * (AL ig_(accegt second_data...end)) v
(bus_bi at 13)1

ce qui équivaut &

(2) vi€ {1,...,n},

A.R.T.|- bus_bi at 11 —-¥%->
C(bus_bi at 11 ~ "Ai at 1¢{6,73) v (bus_bi at 12 ~ Ai at 1{6,73)1

v [bus_bi at 13 ~ Ai at 1{8,...,2031,
C(bus_bi at 12 ~ Al at 1{6,73) v (bus_bi at 13)1
Par R-SIMPL on en déduit que

(3) vie€ {1,...,n3,

A.R.T.|- bus_bi at 11 --56-->

C(bus_bi at 11 ~ 7Ai at 1{6,73} v (bus_bi at 12 ~ Ai at 1{6,73}}

v (bus_bi at 13 ~ Ai at 1{8,...,201)1,

C(bus_bi at 11 ~ ~Ai at 1{6,71) v (bus bi at 12 * Ai at 1{6,7})

v (bus_bi at 13 ~ Ai at 1{8,...,2011.

Nous verrons ultérieurement qu‘il est possible de préciser

comportement des taches (bus_bi)i€{l,...,nl}, en connaissant celui des

taches (Ai)i€fl,...,n3; nous deduirons & partir de (3) que les téaches

(bus_bi)i€fl,...,n} se trouvent en 11 pendant le segment de temps
£e,561.
L'’axiome A-SEL4 nous permet d'écrire au sujet des taches
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(bus_si)i€{l,...,n3} que:

(4) v i € {1,...,n},

A.R.T.|- bus_si at 11 --t(n-i)+86--> bus_si at 11, bus_si at 12 ~
at 115 N

donc, nous en déduisons, par R-SIMPL que
(5) vié€f{l,...,n},
A.R.T.]- bus_si at 11 --76--)> bus_si at 11, bus_si at 11

Cette assertion explique que les taches (bus_éi)iefl,...,n}
maintiennent en 11 pendant 76 secondes & partir de la date 6. Nous

savons finalement que par A-SA2:
V i€ £, sy
A.R.T.{- bus_ai at 11 --3%-->
C(bus_ai at 11 ~ "(Ai at (accept first_data...end)) v
(bus_ai at 12 ~ Ai in (accept first_data...end))1 v
Cbus_ai at 13 ~ (Ai at 1£4,...,201)1,
[C(bus_ai at 12 ~ (Ai in (accept first_data...end)) v
(bus_ai at 13)1
soit encore,
Vi i el gLA, L. nd,
A.R.T.|- bus_ai at 11 --¥ ==
C(bus_ai at 11 ~ ~(Ai at 1{2,33})) v (bus_ai at 12 ~ (Ai at 12,331 )
v (bus_ai at 13 ~ Ai at 1f4,...,201)1,
C(bus_ai at 12 ~ Ai at 1€2,33) v (bus_ai at 13)1
Donc, comme ¥ est suffisament grand par rapport & 8, on a par

R-SIMPL:

(6lY ¥ di € &ls s emnd;

A.R.T.|- bus_ai at 11 --8-->

[(bus_ai at 11 ~ “Ai at 1{2,33) v (bus ai at 12 ~ Ai at 1{2,3})

V=35

Al

se




v (bus_ai at 13 ~ Ai at 1{4,...,201)7,
C(bus_ai at 11 ~ ~Ai at 1{2,3}) v (bus_ai at 12 ~ Ai at 1{2,3})
v (bus ai at 13 ~ Ai at 1{8,...,201)7.

Composons (1’) et (6) par R-COMP puis simplifions par R-IMPL:

(7) vie€ {1,...,n},
A.R.T.[- (Ai at 11 » bus_ai at 11) --6-->

true, (Ai at 12 ~ bus_ai at 12)

(Nous avons en fait utilisé implicitement les assertions
Ai at 12 ~ ~(Ri at 1{2,33) = false

Ai at 12 ~ (Ai at 142,33) = Al at 12

Ai at 12 ~ (Ai at 1{4,...,203) = false,

ce qui a notablement simplifie certaines

intermédiaires).
obtenues en (7),

Composons par R-COMP les n assertions

appliquons R-IS et R-IMPL:

n
(8) A.R.T.[- /\ (Ai at 11 ~ bus_ai at 11) ~ is @ --0--> true,

i=1
n
/\ (bus_ai at 12 ~ Ai at 12) ~ is 26.
i=1
- Les taches (bus_ail)i€fl,...,n} attendent maintenant la fin du

rendez-vous, ce qui est traduit par la regle A-SA4:
9y vied{l,.,.,n3,
A.R.T.|- bus_ai at 12 ~ "Ai at 13 --6--7
bus_ai at 12, bus_ai at 12
I1 est évident que
(10) A.R.T.|- Al at 12 => “Ai at 13,
et de plus par A-AFF,
(11) v i € {1,...,n},
A.R.T.|- Ai at 12 --6--> Ai at 12, Al at 13
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En appliquant R-IMPL & (9) et (10), puis en composant les
résultats obtenus en (11) par la régle R-COMP,

(12) v i € {1,...,n},

A.R.T.|- Al at 12 ~ bus_ai at 12 --g--)

Ai at 12 ~ bus_ai at 12, Ai at 13 ~ bus_ai at 12

Appliquons R-IS & cette derniére, puis R-IMPL et composons les

assertions résultantes par R-COMP:

n
(13) A.R.T.|- ili Ai at 12 ~ bus_ai at 12) ~ is 26 --68-- true,
n
/\ (Ai at 13 * bus_ai at 12) ~ is 30

i=1

- De plus, par A-SELS,

(14) v i € {1,...,n3,

A.R.T.|- Ai at 13 ~ bus_ai at 12 --8--)

Ai at 13 ~ bus_ai at 12, Ai at 14 ~ bus_ai at 13

En composant ces n assertions par R-COMP et en appliquant R-IS et

R-IMPL,

n
(15) A.R.T. |- {\1(Ai at 13 ~ bus_ai at 12) ~ is 30 --6--> true
i= - - ’
n

{\l(Ai at 14 ~ bus_ai at 13) ~ is 460.
i= - -

Dorénavant les taches (bus_ai)i€fl,...,n} resteront en 13 et

nous utiliserons 1’'assertion, due a A-END que voici:

(16) Vi € {1,...,n}, ¥V t' € IR+,

A.R.T.|- bus_ai at 13 --t'--> bus_ai at 13, bus_ai at 13

-~ Maintenant les tAaches (Ai)i€{l,...,n} se préparent a 1lire leur

seconde donnée. De part 1'axiome A-SFN,1 on a
17) ¥V 48 €155:5nnd;
A.R.T.|- Ai at 14 --6--> Ai at 14,Ai at 15

Prenons t’'=0 dans (16) et écrivons encore
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(18) Vv i € {1,...,n3,

A.R.T.|- bus_ai at 13 --@--> bus_ai at 13, pus_ai at 13

puis en résultats

En composant (17) et (18), composant les n

obtenus ainsi en faisant varier i de 1 a n, on a

n . o
(19) A.R.T.|- /\ (Ai at 14 ~ bus_ai at 13) --6-=

i=1
n
/\ (Ai at 15 ~ bus_ai at 13)

g -
/\ (i at 14 * bus_ai at 130, /A
at "

i=1
appliquons R-IS et R-IMPL,

n o A )
(20) A.R.T.|- /\ (Ai at 1& ~ bus_ai at 13) © is 40 9--)> true

i=1
KL > A Py
/\ (Ai at 15 » bus_al at 13) is 50.
i=1
- Les taches Ai et bus_bi peuvent, pour tout i de {1,...
entrer en rendez-vous immédiatement & partir de la date 56. Par

A-SEL4 ou D=0, on peut écrire
(21) v i€ {1,....n},
A.R.T.|- Ai at 15 --6-—> Ai at 15,

Ai at 16 ~ bus_bi at RV(second_data).

De méme que préceédement l'assertion (16) nous dit que

(22y ¥ i € {1,...,n3,

A.R.T.|- bus_ai at 13 --g--> bus_ai at 13, bus_ai at 13

soit en composant les 2n assertions indiquées en (21) et (22)
puis en appliquant R-IS et R-IMPL,
(23) A.R.T. |- /? (Ai at 15 ~ bus_ai at 13) ~ is 56 --9--> true,
i=1
/? (Ai at 16 ~ bus bi at RV(second_data) ~ bus_ai at 13) ~ is 66.
o (13), (15), (20) et (2805

Appliquons R-SEQ aux assertions (8),

n . B
(24) A.R.T.|- /% (Ai at 1l ~ pus_ai at 11) ~ 1s 8 --56--> true,

i=1

. - 5.
/Q (Ai at 16 ~ bus_bi at RV(second data) ~ bus_al at 13) is 6

=1
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Composons par R-COMP les n assertions indiquées en (3), spécifiant

ainsi 1le comportement des taches (bus_bi)i€{l,...,n} pendant un

intervalle de temps de durée 5o, puis composons le résultat avec (24),

en appliquant R-IMPL et R-COMP:

n
(25) A.R.T. |- {\ (Ai at 11 ~ bus_ai at 11 # bus_bi at 11) ~

i=1 =

n

--56-->true, /\ (Ai at 16 ~ bus_bi at RV(second data) *
i=1 ‘“ -

bus_ai at 13) ~ is 66.

- Pendant les 8 secondes gqui suivent la date 68, 1l’'intruction

d’'acceptation du rendez-vous est exécutée. Grace & A-AFF,

(26) V1€ {1,...,n}

A.R.T.|- Al at 16 --6--> Ai at 16, Ai at 17

L'assertion (16) permet encore d’écrire que:

(27) v i€ (1,...,n}

’

A.R.T.|- bus_ai at 13 --6--)> bus_ai at 13, bus_ai at 13
Par A-SA4,

(28) Vi€ {1,...,n},

A.R.T.|- bus_bi at RV(second_data) ~ ~Ai at 17 --8-->
bus_bi at RV(second_data), bus_bi at RV(second_data)

En composant les 3n assertions ci-dessus par R-COMP, puis en

utilisant R-IS, R-IMPL et 1’implication que voici
(29) vieg€f{l,...,n3y

r

A.R.T.|- Ai at 16 => ~Ai at 17, on obtient donc

n
(30) A.R.T.|- {\l(bus_ai at 13 ~ bus bi at 12 ~ Ai at 16) ~ is 60 --8--»
pLe - -

n
true, /\ (bus_ai at 13 ~ bus bi at 12 ~ Ai at 17) ~ is 76
i=1 - — —

- Finalement, le rendez-vous s’achéve a la date 86. Par A-SEL8, il

est évident que

(31) v i€ {1,...,n},




A.R.T.|- Ai at 17 ~ bus_bi at 12 --6--> Ai at 17 ~ bus_bi at 12, Ai at Pendant ce dernier, les t&ches A2,...,An se déplacent de 18 en 19 ou

18 elles restent en attente de rendez-vous, afin d’'obtenir la retenue de

Par A-SA3 con a encore 1’étage~additionneur précédent. La tache Al quant & elle, entame

(32y ¥vi € £1,...,n}, 1'exécution d'une affectation dont 1le temps total est de 46. Les

A.R.T.|- bus_bi at 12 ~ Ai at 17 --6--) bus_bi at 12 ~ Ai at 17, autres processus conservent le méme état qu’'a la date 86. Soit

bus_bi at 13 formellement,

Soit en composant les 3n assertions indiguées en (31), (32} et (38) vieg€g{l,...,n3,

(27), puis en appliguant R-IS et R-IMPL au résultat: A.R.T.|- At at 18 --6--> Ai at 18, Ai at 19 (par A-SEL1),

n . .
(33) A.R.T.|- /\ (Ai at 17 *~ bus_ai at 13 ~ bus_bi at Ll (39) A.R.T.|- Al at 18 --46--> Al at 18, Al at 113 (par A-AFF),
i=1

(40) A.R.T.[- Al at 18 ~--6--> Al at 18, Al at 18

n ) at
true,/\ (Ai at 18 % bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) ~ is 86
i=1 (par R-SIMPL et (39)),

Composons séquentiellement les assertions (25), (30) et (33) (41) Vi € {1,...,n3,

9 r
(34) A.R.T.|- /\ (Ai at 11 ~ bus_ai at 11 ~ bus_bi at 11) ~ is 6 --76-->
n i=1 .
/\ (Ai at 18 ~ bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) ~ is 86
i=1

A.R.T.|- bus_ai at 13 --6--> bus_ai at 13, bus_ai at 13
(il s’agit de l’assertion (16) prise en t’=8)

: . (42) v i € {1,...,n3,
Composons les n assertions indiquées en (5) et simplifions le

o
[N
>
n
~
@
3
1
()
1
|
~

A.R.T.|- bus_bi at 13 --6--> bus_bi at 13, bus_bi at 13
résultat,
n n )
(35) A.R.T.|- /\ (bus_si at 11) --78--> true, {\l(bus~51 at 11)
i=1 i=
Appliquons R-COMP & (34) et (35),
n

(A-END appliquée a la ta&che bus_bi).

Si nous composons les assertions (38), et (40)~(42), nous avons en

. ” . A tout
(36) A.R.T.[- /\ (Ai at 11 ~ bus_ai at 11 ~ bus_bi at 1l bus_si at 11) n
i=1 (43) A.R.T.|- /\ (Al at 18 ~ bus_ai at 13 »~ bus_bi at 13) --6-->
is 8 --76--> true, n i=1 n
n . " X A is 80 /\ (Ai at 18 ~ bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13), (Al at 18) ~ /\(Ai at 19) ~
/\ (Ai at 18 ”~ bus_ai at 13 * bus_bi at 13 bus_si at 11) is i=1 i=2
i=1 3 n
Enfin, composons séquentiellement cette derniére avec (1): /\ (bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13)
i=1
(37) A.R.T.]- at IP2 ~ is 0 --86--> true, d’ou par R-IS et R-IMPL,
n . .k n
/\ (Ai at 18 ~ bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13 ~ bus_si at 11) ~ is 86 (44) A.R.T.|- /\ (Ai at 18 ~ bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) ~ is 86--8-->
i=1 - i=1
. n n
Ceci spécifie le comportement de IPZ pendant 1‘intervalle de temps true, (Al at 18) ~ /\(Ai at 19) ~ /\ (bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) ~ is 9¢
i=2 i=1
£0,8617.

* L'intervalle de temps [96,2260L:

# L‘’intervalle de temps [86,96L[:

En vertu de l’assertion (16) on a
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(46y Vi € {1,...,n3, (52) A.R.T. |- Al at 113 ~ is 126 --6--> true, Al at 114 ~ is 136

A.R.T.|- bus_ai at 13 --138--> bus_ai at 13, bus_ai at 13 (selon A-APl, R-IS et R-IMPL)

Grace & A-END, on a encore (53) A.R.T |- Al at 18 " is 86 --56-->true, AL at 114 ~ is 1386

(47 ¥ 1 € {1,...,n}, (par R-SEQ, (51) et (52)))

A.R.T.|- bus_bi at 13 --136--> bus_bi at 13, bus_bi at 13 (53°) A.R.T |- Al at 11 ~ is 6 --76--> true, Al at 18 ~ is 86

comme A-SEL4 appliqué aux taches A2,...,An conduit a (par R-IMPL appliquée & (36))

(48) v i € {2,...,n3, (53") A.R.T |- Al at 11 ~ is © --126--)> true, Al at 114 ~ is 136

A.R.T.|~ Ai at 19 --t(n-i)-96--> Ai at 19, Ai at 110 ~ A(i-1) at 119 (par R-SEQ, (53) et (53))

Ce qui entraine qu’on a par R-SIMPL (54) A.R.T |- Al at 114 ~ bus_sl at 11 --6--> true, Al at 115 * bus_sl

(49) V 1 € {2,...,nl, at 12

A.R.T.|- Ai at 19 --136-->Ai at 19, Ai at 19 (par A-AP2)

d’ol en composant (45), (46), (47) et (49) par R-COMP et en (55) A.R.T |- bus_sl at 11 --130--> bus_sl at 11, bus sl at 12 ~ Al at

appliquant R-IMPL au résultat, 115

n n
(50) A.R.T.|- /\ (Ai at 19) ~ /A (bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) --136--> (par (4) et R-SIMPL)

i=2 i=1
n n (56) A.R.T |- Al at 11 ~ is @ ~ bus_sl at 11 --136-->
true, /\ (Ai at 19) ~ /\(bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13). = = == = e, EX gE
i=2 i=1
Donc nous possédons un invariant pour 1’intervalle de temps

115 ~ bus_sl at 12 ~ is 140

(par R-SEQ, (53"}, (54), R-COMP et (55))
consideré:
7 n (57) A.R.T |- Al at 115 ~ bus_sl at 12 ~ { — =

GIl = /\ (Ai Q_t_ 19) ~ /A (bus_ai Q-E 13 - busﬂbi _3-_72: 13), = 2L ]ilq’e 2] > true, Al Q-_t.:.

i=2 i=1 115 ~ bus_sl at 13 ~ is 156

indiquant que (par A-AP5, A-AFF, R-IS, R-IMPL et R-COMP)

- les taches (bus_ai)i€{l,...,n}, et (bus_bi)i€fl,...,n} (58) A.R.T |- Al at 115 ”~ bus_sl at 13 ~ is 156 --0--) true Al at

sont terminées, 116 ~ bus_sl at 14 ~ is 166

- les tAches (Ai)i€{2,...,n} attendent leur retenue (cette (par A-SELS, A-AP4, R-IS, R-IMPL et R-COMP)

derniére ne pouvant arriver avant la date & laquelle Al a (59) ¥V t' € IR+,

transmis la sienne a la tache AZ). A.R.T.[- bus_sl at 14 --t’--> bus_sl at 14, bus_sl at 14

Voyons comment se comportent les taches Al et bus_sl. (par A-END)

(51} A.R.T. |- Al at 18 ~ is 86 --46--> true, Al at 113 ~ is 126 (60) A.R.T |- Al at 116 ~ bus_sl at 14 ~ is 166 --56--> true, Al at

117 »~ bus_sl at 14 ~ is 216

(par A-AFF, R-IS et R-SIMPL)
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(par A-AFF, (59), R-IS et R-IMPL)
(61) A.R.T |- Al at 117 ~ bus_sl at 14 ~ is 216 --6--> true, Al at
118 ~ bus_sl at 14 *~ is 226

(par A-AP1, (59), R-COMP, R-IS et R-IMPL)

--216--» true, Al at 118 ~*

(62) A.R.T {- AL at 11 ~ bus_sl at 11
bus_sl at 14 ~ is 226
(par R-SEQ appliquée & (56), (57), (58), (60) et (61))

n
(63) A.R.T.|- at IP2 ~ is 0 --96--> /\ (Ai at 19}

n i=2
/\ ( bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) ~ is 96
i=1
(par R-SEQ, (37), (44) et R-IMPL)
n n ) = p
(64) A.R.T.|- /\(Ai at 19) ~ /\ ( bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) is 96
i=2 i=1

n n ) L
--136--» true, /\{(Ai at 19) ~ /\ ( bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13) is 226
i=2 i=1
(par R-IS appliquée & (50) et R-IMPL)

(65) A.R.T.|- at IP2 ~ is 0 --226--)> true, is 228 "
/T(Ai at 19) ~ {T ( bus_ai at 13 ~ bus_bi at 13)
= (par R~SE5=;ppliquée a (63) et (64}))
(66) A.R.T.|- Al at 10 ~ is 0 ~ bus_sl at 10 --220--) true,
Al at 118 ~ bus_sl at 14 " is 220 (par (0) et (62))
(67) ¥ i € {2,...,n},
A.R.T.|- bus_si at 11 --216--)> true, bus_si at 11
(par R-IMPL et (4))
(68) v i € {2,...,n},
A.R.T.|- bus_si at 10 --226--) true, bus_si at 11
(69) A.R.T.|- at IP2 ~ is 0 --220--> true, is 220 ~ Al at 118 *

n n .
/\(Ai at 19 ~ bus_si at 11) #~ /\ ( bus ai at 13 ~ bus bi at 13)

i=2 i=1
~ bus_sl at 14

(par R-COMP appliquée & (65), (66) et (68)).

C.0.F.D.

Rl
i

V.E.iii.d Lemme 3:

A.R.T.|- P(n-2) --xl--> true, PO
Fin du lemme.
Nous allons prouver cette assertion & 1l’aide de la regle d’'induction, en
appliquant cette derniére aux assertions suivantes:
(x*) Y k € £1,...,n-2%,
A.R.T.|- Pk --176--> true, P(k-1)

Il ne nous reste qu‘a prouver (*%), c’est a dire encore
A.R.T.lf?;f—ii at 120) ~ (A(n-k-1) at 118) * (/T Ai at 19) »
i=1 i=n-k

n-k-1

n
(/\ bus_si at 14) ~ (/\ bus_si at 11) *~ AB ~ is tk --176--) true,
i=1 i=n-k

n-k-1 n n-k

(/\ Ai at 120) ~ (A(n-k) at 118) ~ (/\ Ai at 19) ~ (/\ bus_si at 14)
i=1 i=n-k+1 i=1
n

(/\ bus_si at 11) ~ AB ~ is t(k-1)

i=n-k+l

Expliquons d’abord le comportement de IP2 entre les dates tk et t(k-1).

Le (n-k)j-iéme étage-additionneur regoit la retenue de 1’'étage précédent,
effectue son addition, dont il envoit le résultat au bus de sortie, puis

aprés avoir calculé sa retenue, se prépare & envoyer celle-ci a

l'additionneur suivant. Ce cadencement intrinséque de 1'additionneur

nous a conduit tout naturellement & découper 1‘axe des temps en tranches

de 176 seconde, entre les instants t=220 et t=(17(n-1)+5)8. En ce

gui concerne les ta&ches Ai d‘indice inférieur & n-k-2, elles se

maintiennent dans le méme état qu‘a la date tk, ayant atteintes 1la fin

de leurs instructions. Pour la méme raison gue celle invoquée dans le

lemme précédent, les té&ches A(n-k+1),...,An se trouvent en 19 tout au

long de 1l’'intervalle de temps Ltk,t(k-1)J. Mentionnons le comportement

des taches simulant le bus des résultats: seule la t&che bus_s(n-k) se

déplace car elle regoit 1le résultat de A(n-k); les autres processus
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restent dans le méme ¢tat qu'auparavant, en 11 ou en 14, . Ctk,tk+861.

Nous pouvons considérer 1’invariant suivant, pour Ik=Ctk,t(k-1)7: (1) A.R.T.|~ A(n-k) at 19 ~ A(n-k-1) at 118 ~ J ~ is tk --6--) true,
n-k-1 n-k-2 n - Ty

GIZ = AB ~ /\ (bus_si at 14) ~ /\ (Ai at 120) ~ /\ (bus_si at 11) A(n-k) at 110 ~ A(n-k-1) at 119 ~ J ~ is tk+d
i=1 i=1 i=n-k+1 - o

. (par A-SEL4, A-AP2, R-IS et R-IMPL)
justifié par les assertions que voici:
(2} A.R.T.[- A(n-k) at 110 ~ A(n-k-1) at 119 ~ J ~ is tk+e --6-->
viedéi,...,n}, ¥ t' € IR+, o
true, A(n-k) at 111 ~ A(n-k-1) at 119 ~ J ~ is tk+20
A.R.T.|- bus_ai at 13 --t’- > bus_ai at 13, bus_ai at 13 =
) (par A-AFF, A-APS5, R-IS et R-IMPL)
A.R.T.|- bus_bi at 13 --t’--> bus_bi at 13, bus_bi at 13
(3) A.R.T.[- A(n-k) at 111 ~ A(n-k-1) at 119 ~ J ~ is tk+26 --6-->
(selon A-END) B
true, A(n-k) at 112 ~ A(n-k-1) at 120 ~ J ~ is tk+36
vieg€d(l,...,n-k-13}, ¥ t’' € IR+, - =
) ) (par A-AP4, A-SELS, R-IS et R-IMPL)
A.R.T.|- bus_si at 14 --t'--> bus_si at 14, bus_si at 14
(4) A.R.T.|{- A(n-k) at 112 ~ A(n-k-1) at 120 ~ J ~ is tk+36 --46--)
(selon A-END) at is
true, A(n-k) at 113 ~ A(n-k-1) at 120 ~ J ~ is tk+70
Vied{l,...n-k-23}, ¥ t’ € IR+, = =5
(par A-AFF, A-END, R-IS et R-IMPL)
AR.T.|- Al at 120 --t’'--> Ai at 120, Ai at 120
Posons I = (A(n-k-1) at 120). Selon A-END, I est invariant pour
(selon A-END)
l’intervalle Ctk+36,+infinil, donc & fortiori pour [tk+36,t(k-1)1.
Y i€ {n-k+l,...,n},
Nous composerons donc, & la fin de ce lemme par 1l'assertion:
A.R.T.|- bus_si at 11 --t(n-i)+90--> bus_si at 11, bus_si at 12
(5) A(n~k-1) at 120 --146--) true, A(n-k-1) at 120
Ai at 115
(obtenue par A-END, R-SIMPL et R-IMPL)
(par l’assertion (4) du lemme précédent)
. (6) A.R.T|- A(n-k) at 113 ~ J ~ is tk+70 --6--> true, A(n-k) at 114
Il ne nous reste plus gu'a démontrer l'assertion suivante, extraite de
~J ~ is tk+86
(AA)
i (par A-AP1, R-IS et R-IMPL)
(0} A.R.T.|- A(n-k-1) at 118 ~ A(n-k) at 19 ~ bus_s(n-k) at 11 ~ is tk
(7) A.R.T|- A(n-k) at 114 ~ bus_s(n-k) at 11 ~ is 88 ~-8--> true,
--176--> true,

A(n-k) at 115 ~ bus_s(n-k) at 12 * is tk+96
A(n-k-1) at 120 ~ A(n-k) at 118 ~ bus_s(n-k) at 14 ~ is t(k-1)
(par A-SEL4 avec D=0, A-AP2, R-IS et R-IMPL)
Tout d’'abord nous remarquons gque
(8) A.R.T|- A(n-k} at 115 ~ bus_s(n-k) at 12 ~ is tk+96 --8-->. true,
A.R.T.| bus_s(n-k) at 11 ~ is € --tk+36--> bus_s(n-k) at 11, = =

A(n-k) at 115 ~ bus_s(n-k) at 13 ~ is tk+108
bus s(n-k) at 12 ~ A(n-k) at 115 e e

(par A-AFF, A-AP5, R-IS et R-IMPL)
(par l'assertion (4) du lemme précédent et R-IS)
(9) A.R.T. [~ A(n-k) at 115 ~ bus_s(n-k) at 13 ~ is tk+1086 --6-->

Donc J = (bus_s(n-k) at 11) est un invariant pour 1’'intervalle
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true, A(n-k} at 116 ~ bus_s(n-k) at 14 " is tk+116
(par A-SEL8, A-AP4, R-IS et R-IMPL)
Grace 4 A-END, nous pouvons dire que l'assertion K = (bus_s(n-k) at 14)
est invariante pour LCtk+116,tk+17637.
Nous composerons & la fin de ce lemme 1l’assertion finale par
(10) A.R.T.|~ bus_s(n-k) at 14 --66--> bus_s(n-k) at 14,
bus_s(n-k) at 14
(11) A.R.T.|- A(n-k) at 116 ~ is tk+ll® --56--> true, A(n-k) at 117
A is tk+168
(par A-AFF, R-IS et R-IMPL)
(12) A.R.T.[|- A(n-k) at 117 ~ is tk+166 --6--> true, A(n-k) at 118 *
is tk+178
(par A-APl, R-IS et R-IMPL)
(13) A.R.T.|- A(n-k) at 116 ~ bus_s(n-k) at 14 ~ is tk+l1l@ --66-->
true, A(n-k) at 118 ~ bus_s(n-k) at 14 ~ is tk+176
(par R-SEQ, (11), (12), R-COMP et (10))
(14) A.R.T.|- A(n-k) at 113 ~ bus_s(n-k) at 11 ~ is tk+76 --106-->
true, A(n-k) at 118 ~ bus_s(n-k) at 14 ~ is tk+176
(par R-SEQ, (6)-(9), (13) et (14))
(15) A.R.T.|- A(n-k} at 113 ~ A(n-k-1) at 120 ~ bus_s(n-k) at 11
~ is tk+76 --106--)> true, A(n-k) at 118 " A(n-k-1) at 120 *
bus_s(n-k) at 14 ~ tk+176
(16) A.R.T.|- A(n-k) at 19 ~ A(n-k-1) at 118 ~ bus_s(n-k) at 11 ~ is tk
--176--> true, A(n-k) at 118 ~ A(n-k-1) at 120 ~ bus_s(n-k) at 14 ~ is
tik-1)

(par R-SEQ, (1)-(4), (15) et R-IMPL)

C’est & dire l'assertion (0).

Finalement, & l’aide de (16) et de GI2, nous obtenons (**), et par
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R-INDUCTION appliquée & cette derniére, nous avons démontré le résultat
desiré.

C.0.F.D.

V.E.iii.e Lemme 4:
A.R.T.|{- PO --116--> true, FINISH
Fin du lemme.

Démonstration: Il nous faut prouver la propriété:

n-2Z
A.R.T.|- (/\ Af at 120) * (A(n-1) at 118) ~ (An at 19) ~ {/\ bus_si at 14)
i=1 i<ca

~ (bus_sn at 11) ~ AB ~ is (17n-2)6 --116--) true,
n-1

(/\ Ai at 120) ~ (An at 116) ~ is (17n-1)6

= - -

Dans cette étape du calcul 1‘additionneur effectue les opérations

sulvantes:

- La tache A(n-1) communique sa retenue & 1‘étage suivant et termine

ainsi son travail.

- An effectue son addition et dépose son résultat sur le n-ieéme fil du
bus reésultat.

- Les autres taches constituant IP2 ont un comportement inchangeé.

En vertu des quatre assertions suivantes, nous pouvons distinguer

1’invariant GI3 pour 1’intervalle de temps Ct0,t0+1167:

n-1 n-2
GI3 = AB ~ (/\ bus si at 14) ~ (/\ Ai at 120)
i=1 i=1

(A) Vi€ {l,...,n}, ¥V t' € IR+,

A.R.T.[- bus_ai at 13 --t'--> bus_ai at 13, bus ai at 13

(B) A.R.T.|- bus_bi at 13 --t‘--> bus_bi at 13, bus_bi at 13
(selon A-END)

(C) vief¢gl,...,n-13}, Vv t' € IR+,

A.R.T.|- bus_si at 14 --t’--> bus_si at 14, bus si at 14
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(7) A.R.T.|~ An at 115 ~ bus_sn at 12 ~ is t0+96 --6--) true,

(selon A-END)
An at 115 ~ bus_sn at 13 ~ is t0+108
(D) vie€€l,...,n-23, ¥ t' € IR+,
(par A-AFF, A-APS, R-IS, R-IMPL et R-COMP)
A.R.T.|- Ai at 120 --t’'--> Ai at 120, Ai at 120

' (8) A.R.T.|~ An at 115 ~ bus_sn at 13 ~ is t0+100 --8--> true,

(selon A-END)
An at 116 ~ bus_sn at 14 ~ is t0+116

I1 nous reste ainsi & prouver que
(par A-SEL8, A-AP4, R-IS et R-IMPL)
(0) A.R.T.|~- A(n-1) at 118 ~ An at 19 ~ bus_sn at 11 ~ is t0 --116-->
- (9) A.R.T.[- A(n-1) at 118 * An at 19 ~ is t0 --36--)> true,

true, A(n-1) at 120 ~ An at 116 ~ bus sn at 14 ~ is (17n-1)9
A(n-1) at 120 ~ An at 112 ~ is t0+38
Pour cela, découpons 1'intervalle de temps [t0,t0+1161 en huit
(par R-SEQ, et (1)-(3))
sous-intervalles, & chacun desgquels nous associons une assertion A.R.T.
(10) A.R.T. |- bus_sn at 11 ~ is 6 --t0+86-~> true, bus_sn at 12 »

Voici la preuve de (0):
is t0+96

(1) A.R.T.|- A(n-1) at 118 ~ An at 19 ©~ is t0 --6--> A(n-1) at 118 *

(par l'assertion (4) du lemme précédent, R-IS et R-IMPL)
An at 19, A(n-1) at 119 ~ An at 110 ~ is t0+®
- Selon (10), l'assertion “bus_sn at 11" est invariante entre les dates
(par A-SEL4 ou D=0, A-AP2, R-IS, R-IMPL et R-COMP)
t=6 et t=t0+86. Donc, selon (9) on a
(2) A.R.T.|- A(n-1) at 119 ~ An at 110 ~ is t0+6 —-6--> true,

(11) A.R.T.|- A(n-1) at 118 *~ An at 19 ~ bus_sn at 11 ~ jis t0 --36-->

A(n-1) at 119 ~ An at 111 ~ is tO0+28
- - true, A(n-1) at 120 ~ An at 112 ~ bus_sn at 11 ~ is t0+36@

(par A-AFF, A-APS5, R-IS, R-IMPL et R-COMP)
(12) ¥V t* € IR+,

(3) A.R.T.|- A(n-1) at 119 ~ An at 111 ~ is t0+20 --6--)> true,
- A.R.T.|- A(n-1) at 120 --t'--> true, A(n-1} at 120

A(n-1) at 120 » An at 112 ~ ig t0+36
F (par A-END et R-IMPL)

(par A-AP4, A-SEL8, R IS, R-IMPL et R-COMP)}
(13) A.R.T.|- A(n-1) at 120 ~ An at 112 ~ bus_sn at 11 ~ is t0+3@

(4) A.R.T.|- An at 112 ~ is t0+36 --46--> true, An at 113 *
--50--> true, A(n-1}) at 120 ~ An at 14 ~ is t0+86 ~ bus_sn at 11

is t0+78
(par (4), (5), R-SEQ, (10), (12) et R-COMP)

(par A-AFF, R-IS et R-IMPL)

(14) A.R.T.|- An at 114 ~ is t0+86 ~ bus_sn at 11 --38--> true,
(S) A.R.T.|- An at 113 ~ is t0476 --6--> true, An at 114 * |~ An gt is us_sn at 11 --36 rue

~ p
is to+8e An at 116 ~ bus_sn at 14 is to+11e

(par A-AP1, R-IS et R-IMPL) (par R-SEQ, (6), (7) et (8))

(6) A_R_T"_ An ?ﬁ 114 ~ bus_sn g'._t_ 11 ~ i-i t0+88 ——0--> true, (15} A-R.T.l' A{n-1) g._t_ 120 ~ An E 112 2 DUSMSH é_g i8] A j;g. t0+36

An at 115 ~ bus_sn at 12 ~ is t0+96 --86--)> true, An at 116 ~ bus_sn at 14 ~ is t0+110

(par A-AP2, A-SEL4 avec D=0) (par (13), R-IMPL, (14) et R-SEQ)
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(16) A.R.T.|- A(n-1) at 120 ~ An at 112 ~ bus_sn at 11 ~ is t0+38
__8g--> true, An at 116 * A(n-1) at 120 ~ bus_sn at 14 ~ is t0+116

(par (12), (15) et R-COMP}
(17) A.R.T.|- A(n-1) at 118 ~ An at 19 ~ bus_sn at 11 ~ is t0 --116-->
true, An at 116 ~ A(n-1) at 120 ~ bus_sn at 14 ~ is t0+116

(par (11), (16) et R-SEQ)
Comme t0+116 = (17{(n-1)+5)6+116 = (17n-1)6, 1l'assertion (17)
équivaut a (0). I1 suffit de composer (0) avec les quatre assertions

(A) a (D), par R-COMP, afin d'obtenir le résultat deésiré au début de ce

lemme.

C.0.F.D.
Ainsi s'acheve la preuve de la propriété forte, relative a
1‘'additionneur.

e la preuve de la propriété de fatalite temps-réel.

.

Fin

CONCLUSION
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CHAPITRE VI

CONCLUSION.

Des éléments de conclusion ayant été donnés dans chaque chapitre, nous

discutons maintenant quelques axes de travail.

Notre étude des concepts temps-réel du langage ADA nous a permis de donner
une premiére formalisation de ceux-ci, treés fortement basée sur une mesure
du temps. La complexité de celle-ci est due au mélange des outils de

manipulation du temps et de communication synchrone entre taches en un

nombre réduit de primitives; 1'instruction ‘"select" coté appelée en

constitue le meilleur exemple car elle regroupe en une seule construction

trois utilisations distinctes.

A partir d'une sémantique informelle et officielle de ADA, nous avons
élaboré une sémantique opérationnelle respectant 1'hypothése de parallélisme
maximal et imprégnée d'un modéle exécutif a parallélisme véritable. Chaque
instruction élémentaire de notre langage a été découpée en un ensemble
d’actions atomiques dont 1'enchatnement contitue son exécution, et
auxquélles nous avons adjoint, de maniére purement syntaxique, un réel qui
est leur temps d‘exécution. En projetant sur un méme axe temporel les
chronologies assocliées aux différentes taches d‘un programme il est
possible, en un état donné, de décider de l’ensemble des actions atomiques
®Csl & exécuter dans la prochaine transition ainsi que la durée de cette
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dernieére.

Cette premiére sémantique, aisément extensible au langage ADA tout entier,
nous a guidé vers une méthode et un systéme de preuve de propriét’es de

fatalité temps-réel, basés sur la logique temporelle classique. Dans la

méme 1lignée que 1'approche considérée par PNUELI et DE ROEVER dans [511,

nous avons rajouté & cette logique une dimension temporelle, selon laquelle

sont dirigées toutes les preuves, ainsi que nous l'avons constaté au

chapitre précédent. L‘opérateur “until-temporisé" ainsi que 1'assertion de
datation autorisent la preuve d‘une propriété de fatalité en exprimant ce

gui se produit a tout instant dans le programme, avec un degré d’observation

suffisament fin.

Dans les exemples tels ceux du chapitre V, nous avons toutefois remarqué une
certaine lourdeur d’utilisation de celui-ci. I1 nous faut donc dégager une
meilleure méthodologie afin de prouver des propriétés temps-réel, dans

laguelle le temps semble tenir un role prépondérant. I1 nous semble

également intéressant d’assurer une plus grande modularité dans ces preuves
ainsi gqu‘une meilleure vue d’'ensemble de ces processus; les treillis de
preuve semblent etre un cadre adéquat.

Nous nous acheminerons ainsi vers la résolution du second probléme, & savoir
la complétude du systéme axiomatique A.R.T.

Nos preuves ont été longues et difficiles; il convient donc de construire un
outil d’aide a la preuve, semi-automatique tout au moins. Les premiers pas
réalisés par MOSKOWSKI (cf. [491) par exemple, nous suggérent une approche
par le calcul symboligue.

{1 faut s‘assurer de l’'utilite d'A.R.T. en l’'appliquant a

En dernier lieu,

un plus grand nombre d'exemples de programmes.

vIi-2

.
n
"
"
i
m
N
"
|

GRAMMAIRE DU SOUS-ENSEMBLE DE ADA ETUDIE




APPENDICE A

GRAMMAIRE DU SQUS-ENSEMBLE DE ADA ETUDIE

EEEERRE

(program) t:= (sequence of tasks)

{(sequence of tasks) t1= (task>
| {sequence of tasks) (task)

(task> 1= task (identifier) is <(declarative part>
begin (sequence of statements) end y

{(declarative part) 1= NIL
| (list of declarations)

HEEEE

<{list of declarations) ::= (identifier list) : {type>

| <(identifier list> : <(type>
‘(identifier list> it

;
.
;

(list of declarations

= (identifier)
| <identifier> , <identifier 1list)
”(identifier) 1= (letter> (list of letter or digits)
(list of letter or digits)::= <letter)
” <digit)

|
| (letter> (list of letter or digits)
| <digit> <(list of letter or digits>

|
-Ktype) ::= integer
| float

|
.J(sequence of staements) ::= (statement)

! | {(sequence of statements) (statement)
"]}(statement)

|

= (label)> (simple statement)

| <simple statement)

| (label) <compound statement)
| <{compound statement)

(label> t:= (( (identifier) )»
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(simple statement)

{compound statement)

(assignment statement)

{(delay statement>

{entry call)

{input parameters)

(output parameters)

(null statement)
(if statement)
(loop statementy

(select statement)

(selective wait>

(list of branchs>

¢{branch>

{select alternative)

(accept statement)

(formal part)

— ]

"

"

H

—_——n

end select ;

(assignment statement)
{delay statement>
{entry call)

<(null statement)

(if statement)
{loop statement)
(select statement)
<{identifier) := (expression) ;

delay <{real) ;

(identifier> {identifier)
{output parameters> ) ;
(identifier> . (identifier) ;

( {input parameters)

{expression list>
NIL (condition) Pi=
{identifier list)
NIL

(list of and relations) ::=

null ;

I
: (list of relations) ::
if <condition)> then {sequence of statements) epnd = arions |
while {(condition) loop (relationy t1=
I |m
|

{sequence of statements) end loop;
{expression list) te=

(selective wait)
(timed entry call)

(expression) 1=
select

(list of branchs)
(simple expression) i
¢(branch) gr <(list of branchs> I
SEFSHE .g <list of added terms) ::=

when <(condition> =) (select alternative)

(term) HEE

—_—

(accept statement) (sequence of statements)
(delay statement) (sequence of statements)
(accept statement)
(delay statement)

accept <identifier) {(formal part> do

b e (factor> L a=
{sequence of statements) end (identifier) ;

( (formal

(formal
( (formal
( <formal
()

input parameters) ;
output parameters) )
input parameters) )
output parameters) )

{(primary>

!.,_MW =
—_——h
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(formal input parameters)::= (identifier list)

[ <identifier list)

(formal output parameters):

(timed entry call) t1=

; (list of multiplyed factors)

in {(type>
in <(type) ;
{formal input parametersy

:= {identifier 1ist) : out {type>

| <identifier 1list)> : out {type> ;
(formal input parameters)

select

{entry call) {(sequence of statements)
or

(sequence of statements)

end select ;

select

{entry call)

or

(sequence of statements)

end select ;

(relation) <(list of and relations)
(relation> (list of or relations)

NIL
and <relation> (list of and relations)

NIL
or (relation) (list of or relations)

{expression)

(expression) (relational operator)> <{expression)

{expression)

(expression) , {expression list)

{unary operator> (simple expression’
{simple expression)

(term> (list of added terms)
{term>

{adding operator} (term> <(list of added terms)
(factor> (list of multiplyed factors)
{factor)

::= {multiplying operator) (factor)
<(list of multiplied factors)
{primaryy
(primary) #* <(primary)
(literal)

(identifier>
(<{conditiony)

A=3




(logical operator>

{relational operator>

"
[
u
~
~
1}
~
~
1

(unary operator> i:= - | + | pot
¢adding operator> ti= o+ | -

(multiplying operator> ::= % | / | mod | rem
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