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RESUME.Dans cet article, nous étudions la compilation modulaire de programmesheynes
impératifs. Nous nous appuyons sur des méthodes formelles pour costpidider les appli-
cations spécifiées. Nous avons défini et implémenté un langage dédéet §asémantique
équationnelle qui permet la compilation modulaire des programmes vers différentlescib
logicielles et matérielles (code C, code Vhdl, synthétiseurs fpga, formeatrde d'outils de
vérification, ...). Nous montrons que cette sémantique est correatgustintroduisons un al-
gorithme pour vérifier la causalité qui respecte notre approche modul&@n nous appuyant
sur cette approche formelle, nous avons réalisé une boite a outils poyrileoret vérifier des
applications réactives synchrones.

ABSTRACT. In this paper, we study the modular compilation of imperative synchropous
grams. We rely on a formal framework well suited to perform compilationfarrdal valida-
tion of systems. In practice, we design and implement a special pulgnogeage (E) and its
execution equational semantics that allows the modular compilation of programs
into software and hardware targets (C code, Vhdl code, FPGA synthésification tools). We
show the correctness of this semantics, and we introduce a new algoritbhet& program
causality with respect to our modular approach. Relying in this formal apgh, we defined a
toolkit dedicated to the compilation and the verification of reactive applications.

MOTS-CLES langages synchrones, méthodes formelles, compilation séparéeatimffi
KEYWORDSsynchronous languages, formal methods, separated compilatidficaton
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1. Introduction

En Sciences, la convergence d'idées émanant de groupé&sedi issus de
cultures scientifiqgues et techniques elles aussi diffésgrgst souvent un gage de
qualité. La modélisation par systemes synchrones en egtanfaite illustration : en
Electronique Numérique, s’est posé le probléme de la sgatfigble de systémes sé-
quentiels dés le milieu d20¢ siécle (Moore, 1956; Mealy, 1955). Les concepteurs ont
rapidement compris qu'il était plus facile de décomposeprabléme en deux par-
ties bien distinctes : (1) la détermination du nouvel étasyhktéme a partir d’'un état
stable connu et clairement identifié sur une échelle discréte ohpsa(Horloge) : (2)
I'étude temporelle de tous les aspects dynamiques du sgstemparticulier 'assu-
rance que le systéeme se stabilise effectivement avant thairee occurrence de I'hor-
loge et que cette évolution donne toujours la méme concludds que le concepteur
a garanti la stabilité des entrées. Avec ces deux hypothiesesmps d’évolution in-
terne ainsi que la maniére dont le systéme évolue localemamtlus d'importance
pour la prévisibilité globale. L'informatique a suivi la m& démarche avec les lan-
gages synchrones dans les années 80 pour modéliser et fendizs systéemes de
commande multitiches : c’est une réponse au probléeme ddétenminisme des évo-
lutions concurrentes. Ici “I'horloge” devient “I'instahét la “stabilité des entrées” se
traduit en “atomicité des réactions”. Que ce soit en Eledtjee Numérique ou en In-
formatique Synchrone, la réaction est \aiemps nutar sa durée réelle egtojetée
sur le cycle d’horloge suivanqui estl'instant suivantdu systéme. On définit ainsi un
temps logigueomposé d’une suite de réactions. Cette considérationitmithypo-
these synchronsur laquelle les langages synchrones (Halbwachs, 1933 &térel
et SyncCharts d'une part, et Lustre et Signal d’autre pappsiient pour modéliser
la dynamique des systéemes.

Le probléme majeur rencontré par les langages synchronda slle de leur
modéles. Bien que ce probléme ait fait I'objet de nhombreaxaux, il existe tou-
jours un besoin pour une compilation efficace et modulaies premiers compi-
lateurs traduisaient les programmes en automates avecrolelemes d’explosion
du nombre d'états. En revanche, le langage Signal (Berteegiisal, 1991) a tou-
jours évité cet écueil car le compilateur construit desesti‘horloges déduits des
contraintes entre signaux. Ensuite, un graphe de dépeeslamomditionnelles des
données, dans lequel les conditions sont les horloges eliggces dépendances
sont effectives, est calculé. Les autres langages synesront fait face a ce pro-
bleme d’explosion du nombre d’'états grace a une compilaiosystéemes d'équa-
tions booléens qui encodent symboliqguement 'automateeizznche le code généré
peut parfois étre trés lent. Une autre approche consistadaite les programmes
en graphes d'événements (Wetlal,, 2000) ou en graphes flots de données concur-
rents (Edwards, 1999; Potop-Butucatal., 2004) pour générer du code C efficace.

Toutefois, peu d'approches implémentent les regles d'émeastique formelle
pour compiler séparément les programmes synchrones. Bigit g a une profonde
contradiction dans cette démarche car une telle sémardigjtiétreréactive modu-
laire etcausale Une sémantique est réactive des que I'on considére un tegigsie
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et que les événements d’entrée et de sortie sont simuli@ess.'un des fondements
de I'hypothése synchrone. La causalité signifie que pouréeénement de sortie gé-
néré dans une réaction, il y a une chaine causale qui méngeaéegration ; aucun
cycle de causalité ne peut arriver. Une sémantique est miogiguand la sémantique
de la composition de deux programmes peut étre déduite demsifues respectives
de ces programmes. Un autre aspect de la modularité est tamkéeente de I'état d'un
systéme par tous ses sous-systemes. Quand un signal esttpsésprésence est ins-
tantanément diffusée a chaque partie qui I'’écoute. Magjste un théoreme (Huizing
et al, 1991) montrant qu'une sémantique ne peut pas étre a laéadisive, modulaire
et causale. Les sémantiques des langages synchronessuiveget modulaires mais
la causalité reste un probléme et doit étre vérifiée globatetsur un programme.

Dans cet article nous décrivons notre travail concernactiapilation modulaire
d’'un langage synchrone impératif. Notre contribution seinée en trois points : tout
d’'abord, la définition d’'une sémantique équationnelle aquélle nous nous appuyons
pour compiler les programmes. C’est une sémantique “wsusdlus la forme de sys-
temes d’équations mais nous introduisons un cadre matiggraaitendu (par rapport
aux sémantiques précédentes qui considérent des systémaatibns booléens) et
de nouvelles régles sémantiques pour les opérateurs daganmmpus permettant ef-
fectivement de faire la compilation modulaire. De plus, :définissons également
une sémantique comportementale qui permet d'exprimerdtement les compor-
tements d’'un programme dans une structure algébriqueisanibd’application des
techniques de vérification formelle.

Ensuite, notre sémantique étant réactive et modulaire, il peut pas étre
causale. Pour vérifier la causalité des programmes, noussagéfini un algo-
rithme d’ordonnancement pour nos systémes d’équations’iggpire de la méthode
PERT (T.l.Kirkpatricket al, 1966) et qui nous permet de garder toute I'information
nécessaire sur I'ordre de I'évaluation des variables dystesne pour assurer sa causa-
lité. En complément, nous avons défini un algorithme de fudies systemes d’équa-
tions au préalable ordonnées qui respecte notre ordonmamtest nous permet la
compilation modulaire.

Finalement, nous avons introduit une opération de finéisatécessaire a la gé-
nération de code, la simulation et le model-checking, gmgete notre approche. En
effet, contrairement aux approches booléennes, nous iodégamais qu’un signal
non présent est absent au moment de la compilation car cgécma toute approche
modulaire. Nous déléguons cette décision dans une phasificupe post compilation
gque nous appelons “finalisation”, préambule a la générationode cible. Cette ap-
proche s’est concrétisée par la création d’une boite ssautiour du compilateur pour
concevoir, simuler, vérifier et générer du code d’applaatiréactives. Nous illustrons
I'utilisation de ces outils sur un exemple simple mais réel.
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nothing ne fait rien

emit S le signalS est immédiatement présent dans I'environne-
ment

present S { P1} else { P2} si S est présenP1 est exécuté sinoR2

Pr>P P, est exécuté puis,

P[P paralléle synchrone : les exécutions#jest P, sont com-

mencées simultanément et l'instruction termine quand

ces deux exécutions sont terminées

abort P when S P est exécuté normalement jusqu’a l'instantast pré-
sent

loop { P} exécuteP et recommence dés que cette exécution est ter-
minée

local S {P} la portée de5' est restreinte &

run M appel du modulé/

pause stoppe jusqu’a la prochaine réaction

wait S attend la prochaine réaction élest présent

Tableau 1.Les opérateurs dee

2. Le langage LE

Le langage.E est un langage réactif synchrone. Nous bénéficions de pldsude
décennies d’'études et de développement dans ce domaindntroduit pas de nou-
veaux concepts pour manipuler le temps logique, mais napérence dans la pro-
grammation synchrone nous a enseigné qu'il est parfoisitifiile décrire naturelle-
ment un automate explicite ou implicite par un systéeme diéiqus booléens (pour
spécifier des contrbleurs par exemple) dans Estegebst un langage synchrone im-
pératif qui permet d’unifier plusieurs styles de spécifmapour concevoir des appli-
cations :

1) un langage textuel “a la Esterel”’(Berry, 2000) permenageption (de parties)
d’applications dirigées par événements;;

2) un format textuel et graphique d’automates “ a la StatelCharmet de spéci-
fier des contrdleurs ;

3) les (parties d’) applications flots de données peuveatdgicrites avec des sys-
temes d’équations “ a la Lustre” (N. Halbwacaktsal,, 1992).

LE définit desmodulesL'interface d’un module déclare les sighaux d’entréelqu’i
écoute et les signhaux de sortie qu'il émet. De plus, il contissi la liste des autres
modules déja compilés et appelés dans le module courantorps du module est
exprimé a I'aide d’'opérateurs. Certains d'entre enaif, pause sont dédiés a la ma-
nipulation du temps logique. Comme dans tout formalismelsyone, ces opérateurs
permettent de définir des applications réactives comme @ehiles concurrents et
communigquants. Un module communique avec son environneoteavec ses sous



CLEM 5

modules par évenements. Des opérateurs permettent deuiendes programmes :
la table 1 décrit les opérateurs simples du langage. De Igllsngage posséde aussi
une définition d’automates et de systémes d'équations. UEsrates peuvent étre
définis syntaxiquement ou bien générés par un éditeur grapliédiégalaxy(Gaffé

et al, 2008). Les systemes d'équations calculent la valeur stévdes registres et
celle des signaux de sorties en fonction des valeurs desesrdt des registres, ils per-
mettent d’encoder des “Mealy machines synchrones”. La graine est détaillée dans
(Ressouchet al,, 2008). Nous voulons juste souligner I'existence d’unériretion
run qui appelle un module externe, avec renommage possiblesdsig@aux d’in-
terface. La compilation séparée du langage repose sur éedtepr. Il permet aussi
d’appeler un module dans les états d'un automate.

3. La sémantique équationnelle de LE

Pour réaliser une compilation modulaire des programmasdaous implémen-
tons les regles de sa sémantigeguationnelle Cette derniére traduit chaque pro-
gramme en un systeme d’équations. Ensuite, nous définiss@&mantiqueom-
portementalejui permet de donner une interprétation non ambigué du caement
de chaque programme. Cette derniére calcule I'ensembleataportements d'un
programme, et nous assurons la correction de la sémantipatiénnelle en mon-
trant que ces deux sémantiques coincident. De plus, la $§uwarcomportementale
nous donne le cadre formel nécessaire a I'application démigues de vérification
de "model-checking" (Jet al,, 2000).

3.1. Contexte mathématique

3.1.1. L'algebre¢

Tout d’abord, nous introduisons le contexte mathématiguieaus permet de défi-
nir la sémantique équationnelle de. Comme tous les langages synchronegjtilise
des signaux a diffusion instantanée comme moyen de comatiorieentre sous mo-
dules et avec I'environnement. Un programme réagit a desednénts d’entrée en
produisant des événements de sortie. &yénemengst un signal qui porte une infor-
mation sur son état de présence que I'on appelle son “staNotls introduisons un
ensemble (¢ ={L,0,1, T})quinous permet de définir de fagon plus fine le statut des
signaux qu’une simple considération booléenne. Nous reansg d’'un ordre partiel
(C) * qui lui donne une structure de treillis. Séitun signal,S* (respS°) signifie que
le signal est présent (resp absest}, signifie que le statut d§ n’est pas déterminé
et ST correspond a un signal dont on n’a pas pu induire le statut passéde deux
statuts incomparables dans certaines sous-parties draprote.

.LICOCT;lCICT;LCT.



6 1 soumission &RSTO - TSI

| = | = =
Hlo|lo|lH||o
| | o] =]
o e e |

-z
0
1
ui
T

—| | | =]~
o|ldloldl|lo
|| = ||
H e =2
EEEE

Hl ol =T

Tableau 2.Lois internes dé&

Nous munissons¢ de trois lois de compositionll, Met—. LI est la borne
supérieure de ses deux opérandésja borne inférieure et est la loi inverse (voir
table 2).£ muni de ces trois lois est une algebre de Boole (voir (Ressmial., 2008)
pour la démonstration). En conséquence, nous appliquésrkéoremes classiques
des algébres de Boole pour résoudre des systémes d'équdtinhles variables ap-
partiennent &. La sémantique équationnelle calcule les statuts deswsigrmmme
solutions de systemes d’équations a valeur gans

3.1.2. Notion d’environnement

Un environnemengst un ensemble d’éveénements construit a partir d’'un erlsemb
enumérable de signaux dans lequel chaque signal a un staqueuPlus précisément,
étant donné un ensemble énumérablge signaux S = {Sy, S1, ..., S, ...}, on dé-
finit une interprétatiorY : S — ¢ comme une fonction qui a tout signél € S
associe un élément de son statut. Toute interprétati@ndéfinit un environnement :
E={5"|S €S,z eI(S) =z} Les lois définies dans s’étendent naturelle-
ment aux environnements, soidiitet £’ deux environnements :

E UE = {S*|35* € E,3SY € F',z =z Uy}
U{S*|S* e E, Ay € £, SY € E'}
U{SY|SY e E', Ax € £,5% € E}
EnE = {S*35Tc€E3IVeF z=a Ny}
-F = {S*|S™* e E}.

Nous définissons un ordre] sur les environnements comme suit :
E=<XFE'ssiVS*" € E,3SY c E'|lzCy

L'ensemble des environnements construit a partir d’'unrabsede signaux muni de
la relation d’ordrex est un CPO (ordre partiel complet). Les fonctionset m sont
monotones pour cet ordre.

C’est dans ce cadre mathématique que nous définissons |atisgueaéquation-
nelle deLE.



CLEM 7

3.2. Définition de la sémantique équationnelle

3.2.1. Notion de circuit¢

Comme nous I'avons évoqué dans l'introduction, la sémaasties langages syn-
chrones est réactive dans l'instant et modulaire. En camesé, elle ne peut pas étre
causale. Pour résoudre ce probleme spécifique de vérificd¢ida causalité, des sé-
mantiques constructives ont été introduites (Berry, 19P8)telles sémantiques sont
I'application de la logique booléenne constructive a lardéin d’'une sémantique
pour les langages synchrones. L'idée majeure des sémastmpnstructives est de
s’'appuyer uniquement sur la propagation de valeurs poauleglles valeurs des sor-
ties. Un programme esonstructif si et seulement si la propagation des statuts des
signaux d’entrée est suffisante pour déduire le statut delesusignaux. Un moyen
élégant de définir la sémantique constructive est d’associecircuit constructif a
tout programme. Ainsi, tout programme qui ne comporte paydie de dépendance
instantanée entre ses signaux peut étre traduit en untcams cycle.

La sémantique équationnelle de respecte ce principe de constructivité. Elle as-
socie effectivement un circuit a tout programme, mais kasguadri-valué que nous
avons introduit permet de ne pas ordonpegsent etabsent entre eux et de faire
d’absent une vraie information (différente dédbsent ouinconnu d’Esterel) qui
ne peut croitre qu’en devenareur (et nonprésent ). En effet, cette sémantique
équationnelle interpréte tout programme en un cir§ugéquentiel quadri-valué. Un
tel circuit est un systéme d’équations qui permet de détenié statut des signaux et
des registres d’'un environnement de sortie en fonction dhwironnement d’entrée,
conformément a undoi de propagation constructivddans ce contexte, un environ-
nementE est I'union disjointe d’événements relatifs a des signalentrée, de sortie
et locaux) et d’évenements relatifs a des registres, valagst.

Pour traduire un programme en circuit, nous définissons sarshle fini de fils
(W) pour chaque programme. Cette traduction étant réalisadiage la structure du
programme, en premier, Nous associons un circuit & chagtradétion du programme
et la connexion des fils entre les circuits des différentefructions du programme
assure la propagation de flots de contréle. Le circuit aésibcine instruction a trois
fils spécifiques :

1) un fil (Se) qui démarre l'instruction;

2) un fil (Resel qui stoppe et réinitialise I'instruction ;

3) unfil (RTL) (Ready To Leave) qui devient vrai dés que l'instructiontgermi-
ner dans l'instant courant.

De plus, certaines instructions ont besoin de registresdjlaavaleur d’'un de ses fils
est nécessaire pour calculer la prochaine réaction.

Pour calculer un environnement de sortie a partir d’'un emviement d’entrée et
d’'un circuit, nous utilisons une loi de propagation constifke. Ainsi nous pouvons
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EE o Ew)=wv Ere— —w

EFHw—w EFtF—-e—uv

EFrFe—=TouEkFe —T ErFre— louEtFe — L
Frele — T EFrelNe — L

(EFe—letEFe —0)ou (EFe—0et EFe — 1)
Etrelde —-TetEFeNe — L

(EFe—letEFe — 1)ou (EFe— Let Ele < 1)
Etrele —letEFele — L

(EFe—0etEFe — 1)ou (EFe— Let EFe < 0)
Erele —0

(EFe—0etEFe —T)ou (Ere—TetEFe —0)
Erene —0

EFEre—vetEFe — v
EFrelde —wvetEFele — v

(EFe—=TetEte —1)ou (Erte—letEte — T)

EFrene — 1

Tableau 3. Définition de la loi de propagation constructive dahé—). E(w) est la
valeur dew dansF, v représente un élément quelconquede

assurer que les solutions construites sont logiquemerdates, et elles suffisent pour
déterminer les statuts de tous les signaux dans chaqueréact

SoientC un circuit et£' un environnement d’entrée, la loi de propagation construc-
tive est un jugement de la forméZ: - e — v, e étant une& expressiony appartenant
a . Cette loi signifie qu'a partir des valeurs affectées auxaix et aux registres
dansF, e s'évalue &. La loi de propagation est détaillée dans la table 3. Nous dé-
finissons aussi la loi de propagation constructive pour ¢gg#ons et les circuif :
SiEF e valorsE F (w = e) — v. Par extensionE + C — E’ signifie que
I'environnementE’ est le résultat de I'application de la loi de propagation aceie
équation du circui€, aveckE comme environnement d’entrée.
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Par ailleurs, pour exprimer la sémantique équationnetiasravons besoin d'une
opération de “translation temporelle” sur les environnetague nous appeloi&r-e :

Pre(E) = {S* | S* € E}U{S}.. | 5" € E}

Cette opération duplique les événements de I'environngrant événemens® est
renommés? _ et 'événementS- est ajouté. Son statut saffiné par les opérations

pre

sur I'environnement effectuées par la sémantique.

3.2.2. Regles de la sémantique équationnelle

La sémantique équationnelle est structurelle, nous deleodséfinir sur les ins-
tructions du langage avant de I'étendre au programme. Lasgégue équationnelle
S. est une fonction qui calcule un environnement de sortie firghun environne-
ment d’entrée et d'une instructiaE. Soientp une instruction ey un environnement
d’entrée, nous noton§(p) son circuit{ et (p) , I'environnement de sortie calculé
par S, ; celui-ci est défini comme suitS.(p, E) = (p)p SSIE F C(p) — (p)p.
Finalement, soienP un programme efy un environnement global d’entrée (c’est-
a-dire, un environnement ou les signaux de sortie et locatix_cpour statut et les
registred)), la sémantique équationnelle formalise une réactiof dm fonction de
E:(P,E) — E'ssiS.(B(P),E) = E', 3(P) étant l'instruction_g, corps deP 2.

Le circuit correspondant a une instruction a trois fils sipgees appartenantl&/
(voir section 3.2.1). Pour exprimer le circuit associé a mséructionp, nous utilise-
rons la convention suivanteRT'L,,, Set,, and Reset, sont respectivement les fils de
RTL, Set et Reset du circuitC(p).

Pour illustrer la construction de I'environnement de srtious ne pouvons pas
présenter la sémantique de tous les opérateurs. Nous apposhoisi de décrire la
sémantique équationnelle de deux opérateurs significatég qui manipule le temps
synchrone eparalléle qui est un opérateur spécifique des langages synchrones.

Considérons I'opérateuwsait S, il ne termine pas dans l'instant courant. Il termine
quand le signab est présent dans I'environnement. Voici la définition de ceeuit :

R+ = (Setwait s M Resetyqir 5) U
Cuwait S = (RM —Resetyqit s 11 5) (1)
RTLyaits = ROS (2)

Ce circuit a besoin d'un registréj pour mémoriser si I'instruction a été activée.
Les registres sont des variables particuliéres car ilsggept une information d'un
instant vers l'instant suivant. Dans un systéme d’équation doit noter et conserver
leurs valeurs pour l'instant futur. Nous notoRs- la valeur deR calculée a I'instant
t et utilisée a I'instant + 1 (en tant queR). Les registres sont initialisés a 0. Dans
Cwait s, '€quation (1) met le registré2 & vrai (pour l'instant suivant) quand l'ins-
truction n’est pas réinitialiséeReset.,.;; s N'est pas vraie). Dans ce cas précis, soit
I'instruction est initialisée §et,.;¢ 5 €st vraie), soit elle a déja été initialiséR est

2. c'est a dire I'instruction racine de I'arbre syntaxique du progranfine



10 1 soumission &RSTO - TSI

vrai) et le signal attendu n’est pas présent. L'équatiore@rime que l'instruction
peut terminer si nous ne sommes pas au premier instant etsgjrial attendu est
présent.

L'environnement de sortiéP,,.;;: 5)  résulte de I'application d®re a I'environ-
nement provenant de I'application de la loi de propagationiecuit de I'opérateur :

<Pwait S>E = PT’S(E/) etk + C(Rum’t S) — E' 3

Maintenant, considérons I'opérateur de mise en parallélé#s) : I'environne-
ment de sortig P, || P») , contient les évenements dont le statut est la borne supérieu
des statuts des signaux communB,aet P, : si S* € (P1), etSY € (P,)p alors
S* e (Pi||P2) - De plus, le paralléle peut terminer quand ses deux argnent
peuvent (comme tout paralléle synchrone). La régle poustcoine I'environnement
de sortie est la suivante :

(P1) g U(P2) p EC(P1) UC(P2) UCh,p, = (P1]|P2) g

Et le circuit de I'opérateur est défini par les équations :

Setp, = Setp1”p2
Setp2 = Setp1”p2
Resetp, = Resetp,|p,
Resetp, = Resetp,|p,
c | Rf = RN -RI'Lp, N—-Resetp | p,
Bullpe = U=Ry MRTLp, M~RTLp, N —Resetp, | p,
R; = RoM-RTLp M —|R686tp1”p2
U=Ry M=RTLp, M RTLp, M ~Resetp,|p,
RTLpp, = RiM—-ReM RTLp,U
L (—\Rl 1 RTLP1 M (Rg L RTLPQ)) ]

Notons que ce circuit a besoin de deux registRgset R, pour mémoriser les
valeurs respectives dé&l’'L de ses arguments car il peut terminer quand chacun de
ses deux argument termine dans l'instant ou a terminé daivsstant antérieur. Ce
circuit est complexe, les deux registres permettant d'éecd états internes : un état
(1) ot P, et P, ont terminé RT'Lp, | p, devient vrai), un état (2) o, a terminé et
attendP,, un état (3) oUP, a terminé et attenéP;, et un état (4) ou nP; et P, n'ont
terminé.

Les regles de la sémantique équationnelle sont directeopénationnelles. Elles
permettent d’associer upsysteme d’équations a tout programme et I'évaluation de
ce dernier est faite en appliquant une loi de propagatiostoactive. Un programme
est causal lorsque I'on peut ordonner son systéme d’émsatidous savons que cet

3. L'opération’Pre sur I'environnement est nécessaire car I'opérateur ne réagitgres!’ths-
tant. Siles équations de I'opérateur concerne le statStaen instant, les instructions englo-
bantes considérent le statut 8& un instant + 1. Par exemple, dans le circyitde l'instruc-
tion : wait S > wait S, les équations relatives a chaqueit S manipulent deux instances
différentes du signa$.
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ordre ne peut étre que global, notre sémantique étant véatdins I'instant et mo-
dulaire. Toutefois, grace a l'introduction de 'algelgr@our représenter le statut des
signaux, et a la définition d’'un nouvel algorithme de tri bagé la méthodd’ERT
(T.l.Kirkpatrick et al, 1966) nous pouvons ordonner le systéeme d’équation d’un pro
gramme en utilisant les systémes d’'équations déja ordaleéss sous modules.

3.3. Correction de la sémantique équationnelle

La sémantique équationnelle nous fournit un moyen pour demes programmes
LE. Dans cette section, nous désirons prouver que cette séoumraest correcte. Pour
cela, nous définissons une sémantigoenportementalele LE qui caractérise for-
mellement le comportement d’'un programme. Ensuite, noogvens que ces deux
sémantiques calculent la méme valeur pour les signaux tlesarchaque réaction.

3.3.1. Définition de la sémantique comportementale

Pour définir la sémantique comportementale, nous formaida notion de
concurrence et nous utilisons un cadre algébrique qui newsgt de décrire les com-
portements d’'un programme de fagon formelle. Ce cadre atgébest totalement
détaillé dans (Ressouclet al, 2008). Nous y définissons une algébre de processus
dans laquelle chaque opérateurigecorrespond a un terme de I'algébre. Les regles
de la sémantique comportementale sont définies dans cgétaerel

La sémantique comportementale formalise une réaction grogrammeP en
fonction d'un environnement d’'entrée(P, E) —— (P’, E’) signifie que le pro-
grammeP réagit a I'environnement’ en produisant I'environnemeri’ et en at-
teignant un nouvel état représenté par Cette sémantique peut étre décrite a I'aide

d'un ensemble de régles de réécritures qui décrivent le oampent de chaque opé-

rateur du langage. Une régle ala form;e':E’TEﬂ> p’ olip etp’ sont des instructions

du langageFE est un environnement qui spécifie le statut des signaux auidams
la portée dep et TERM est une variable booléenne indiquant si I'instruction ieem
dans linstant. SoienP un programme.E et E un environnement d’entrég(P)
I'instruction qui représente son corps, une réaction dstitéee comme suit :

E', TERM
_—

(P,E)— (P',E") ssi B(P) -

BP)

Nous ne détaillons pas les regles des opérateurs. Ellesusaatles et décrites
completement dans (Ressoudial., 2008).

La sémantique comportementale est une “macro” sémantigueatgule un en-
vironnement de sortie comme le plus petit point fixe d'uneesdiapplications des
régles de réécriture des opérateurs en appliquant I'apératsur les environnements
de sortie.LJ est monotone pour I'ordre, donc ce plus petit point fixe existe. En pra-
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' TERM

tique, nous avonsy p/ s'il existe une suite d approximations successives

de I'environnement de sortie de la forme :

E,, TERM; Ey, TERM> E'. TERM,, ’
p pPv,Pr ————> P2y Pn—1 ——————>P
E ’ E; ’ " Epn—1

A chaque étapé’; ., = F'(E;), F étant une combinaison de et de l'identité,
elle est monotone et continue. Elle admet donc un plus peititt fixe (Tarski, 1955)
etainsik’ = F"(E).

3.3.2. Equivalence des deux sémantiques

La sémantique comportementale décrit comment un programaggt dans I'ins-
tant. Elle est logiguement correcte car elle calcule unumignvironnement de sortie
pour chaque environnement d’entrée quand le programmeiesalkc

Pour compléter notre approche, nous montrons que les denans€ues coin-
cident : dans chaque réaction, la sémantique équationetdesémantique compor-
tementale calculent les mémes valeurs pour les signauxrtie don programme.

Théoréme 1 Soientp une instructiorLe, O un ensemble des signaux de sortie et
Ec un environnementp) .. est I'environnement de sortie calculé par la séman-
tique équationnelle. La propriété suivante est vérifiée :

E', RTL
3p’ tel que p ———= p' et (p) g o= E'lo

E| x est la restriction de I'environnement aux événements relatifs aux signaux
deX : Elx= {S*|S%* € Eand S € X}. RTLp (fil RTL de C(p)) est un fil de
contrble de la sémantique équationnelle. Il ne peut precdneme valeur qué ou
1. On peut donc montrer qu'il est égal au booléen de terminaifola sémantique
comportementale. La preuve du théoréme est détaillée Rass¢uchet al, 2008).

On y définit la taille d’'une instructionk et le théoréme est prouvé par récurrence sur
cette taille.

4. Compilation modulaire

Pour effectivement compiler les programmes nous utilisons les régles de la
sémantique équationnelle (voir section 3.2) pour généresystéme d’'équations de
chaque programme. Mais utiliser un systeme d’équations générer du code, si-
muler ou faire une intégration dans du code externe néeedsitrouver un ordre,
valide a tous les instants, pour évaluer les équations tttlEment, dans I'approche
synchrone, cet ordre est déterminé statiquement. Cetteappinterdit toute compi-
lation séparée comme l'illustre la figure 1. Deux scénarmsampilation du module
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module first: module second: module final:
Input: 11,12; Input: 13; Input: I
Output: 01,02; Output: O3; Output O;
loop { loop { local L1,L2 {
pause >> pause >> present 13 {emit O3} run first[ L2\I11,0\01,N\I2,L1\02]
{ . } Il
IFI)resem 11 {emit O1} | | end run second[ L1\I3,L2\03]
present 12 {emit 02} }end
}
end
02
A
o1 12 — ordre d’évaluation
1 =--- 03 o1
A \ ___» liaison due au
02 =13 I1=--%03 renommage
A 5
12 13
ordre(1) ordre(2)

Figure 1. Cycle de causalité :les signaux O1, O2 et O3 sont indépesdadtis, le
choix d’un ordre total peut introduire un cycle de causalig I'ordre (1) est choaisi,
dans le module final, aprés renommage, nous obtenons lavsystéquations : { L1
=1, L2 = L1, O = L2 } qui est correctement ordonné. En revanchiel ordre (2) est
choisi, dans le module final nous obtenons : { L2 = L1, O = L2,LI}=ui a un cycle
de causalité. Notons que le renommageLerest fait par association des noms des
signaux et indépendemment de I'ordre des déclarations

final sont montrés. Le premier permet d’obtenir un systéme dtapsbien ordonné,
le second introduit un cycle de causalité qui empéche taénémtion de code.

Pour éviter ces situations, les signaux indépendants nertgdas étre reliés par
un ordre arbitraire : nous désirons construire un ordraglamcrémental. Pour cela,
nous gardons suffisamment d’information sur la causalisésimaux (grace afista-
tut attribué a chaque signal). Pratiquement, a chaqueblarit systéme d’équations,
nous associons deux variables entie@anDate MustDatg qui indiquent la date a
laquelle la variablepeut et doit étre évaluée. En fait, IMustDateest 'ultime date
apres laquelle I'évaluation du reste du systeme va prendretdrd. Une date repré-
sente un niveau d’'évaluation. La date O caractérise leahlas évaluées en premier
parce qu’elles ne dépendent d’aucune autre variable. Utgenda 1 caractérise les
variables qui dépendent de variables de dates inférieunasétre évaluées. Les va-
riables de méme date sont indépendantes et peuvent ééésaans n'importe quel
ordre (entre ellesCanDatecaractérise la date a laquelle une variable est évaluée par
rapport aux entrées du systenvustDatecaractérise la date a laquelle une variable
est évaluée par rapport aux sorties du systéme.

Cette technique s'inspire de la méthoB&RT (T.l.Kirkpatrick et al., 1966),
connue depuis plusieurs décennies dans la gestion de laghimdindustrielle. Cette
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can(z) = {a,b} must(z) = 0

Equations1 : can(y) = {a, b} must(y) = 0

a = zxUy can(t) = {c, e} must(t) =0
b = xzUnoty can(a) = {c,e,d} must(a) = {x,y}
c = alt can(b) =0 must(b) = {x,y}
d = alc can(c) = {d} must(c) = {a, t}
e = allt can(d) =0 must(d) = {a,c}
can(e) =0 must(e) = {a,t}

Tableau 4.exemple du calcul des graphes de dépendances can et mu$t ggsteme
Equations1.

approche nous permet de construire des ordres partielsnet deoisir un ordre total
que pour une utilisation future (simulation, génératiorcdee,...).

4.1. Calcul des ordres partiels

Notre algorithme comporte deux phases : la premiere canstrordre partiel ini-
tial qui représente les dépendances de variables du sysfémeations. C’est un en-
semble de dépendances partielles. La seconde phase prépagavement le€an-
Date et MustDatedes variables, en suivant I'ordre partiel préalablemenstrait. Si
durant cette phase de propagation un cycle est triulst a un réel cycle de causalité
dans le programme. Quand il n’y a pas de cycle, la propagagdermine car il y a
un nombire fini de variables dans un systéme d'équations.

4.1.1. Principe de I'algorithme

Plus précisément, la premiére phase de l'algorithme part®systéme d’équa-
tions et construit deux graphes de dépendandgs,; etT',,..;. Dans ces graphes
de dépendances, on relie une varialiled toute variableX’ dont elle dépend pour

can

étre évaluée. En faifca, = {Vs, %'} et Dpus = {Vs, 5"}, Vg est I'ensemble
(fini) des variables du systeme d’'équatighgOn le considére comme I'ensemble des

. t . . .
noeuds des graph&s,,,, etT,,..;. Ensuite,=" (resp.”=%") est une relation binaire
can can

qui relie deux noeuds du graphéX, X’) e = (notéeX — X') si et seulement si
X' est nécessaire au calcul & (c’est-a-dire s'il existe dan§ une équation de la

must

forme X = f(X’)). De fagon dualeX "= X’ si et seulement sk est nécessaire
au calcul deX”’ (c’est-a-dire si il existe dan$ une équation de la form&’ = f(X)).
Les variables d’entrée du systeme d’équations sont ddkefederl...,, (car elles n'ont

4. Des qu'uneCanDateou uneMustDateest supérieure au nombre de variablsdu sys-
teme. En pratique, la divergence est poussée jus’aV pour identifier toutes les variables
impliquées dans I'éventuel cycle de causalité.
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Revaie il
T

3.2 1 0 01 2 3

(@]

CanDate MustDate

Figure 2. CanDate et MustDate pour les variables de Equations1

besoin d’aucune variable pour étre calculée) tandis quealésbles de sortie sont des
feuilles deT,,..:. A partir de ces graphes, a chaque variallen associean(X)
I'ensemble de ses dépendances camuett(X) I'ensemble de ses dépendances must :
can(X) = {X' | X' ““" X € Tean} etmust(X) = {X' | X ™" X' € Thust}-

Le tableau 4 illustre le calcul de ces dépendances pour terag&quationsl Tou-
tefois, notons quean et must ne sont pas des relations inverses, leur composition
ne donnant pas toujours l'identité. Par exemple, consigglavariable: du systéme
Equationsl : must(can(a)) = {a,t,c} etcan(must(a)) = {a, b}.

Ensuite, la propagation dé&sanDateet desMustDateest effectuée. Au départ,
toutes les variables sont considérées comme indépendsrnéesCanDateainsi que
leur MustDatesont initialisées a 0. Les dépendancas servent a calculer le€an-
Datedes variables. Pour chaque variable, on incrémente d€dri®atedes variables
de son ensemble de dépendancas De fagon duale, les dépendancesstservent
a calculer lesMustDatedes variables. Pour chaque variable, on incrémente de 1 la
MustDatedes variables dans son ensemble de dépendamestsla figure 2 illustre
le résultat obtenu pour le systemguationsl. L'algorithme mis en jeu calcule les
ensembles de dépendances et must“a la volée” et lesCanDateet MustDatedes
variables simultanément avec une complexité que nous@ssicken log n

4.1.2. Description de 'algorithme

L'algorithme tri_equations(voir Algorithme 1) comporte une phase d'initialisa-
tion qui met toutes le€anDateet MustDatedes variables a 0. Pour tout systéeme
d’équationsS, on définit une variable globalernes qui est la date maximale at-
teinte. Ensuite I'algorithme appelle deux fonctions réougs :propagation_CanDate
(voir Algorithme?2) etpropagation_MustDatévoir Algorithme3) sur toutes les va-
riables deS a partir de la date 0. Les algorithmes sont décrits en pseode avec
les conventions suivanted/s est I'ensemble des variables e CanDateg(v) est
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la CanDatede v dansS et MustDates(v) sa MustDate. En revanche, nous ne dé-
taillons pas le calcul des graphBs,,,(S) et ',,.s:(S) qui résultent d’'un parcours
classigue du systéme d’'équatiofisDans la description de I'algorithme, nous notons
cang (resp.mustg) le tableau des dépendences can (resp. must) des varialfies d

Algorithme 1 tri_equations
Entrées: S {le systeme d’équatiohs
Entrées:T .., (S) {graphe des dépendances: de S}
Entrées:T',,..:(S) {graphe des dépendancesst de S}
cang = ()
mustg = ()
pour v € Vg faire
cansv] = {v' | v/ Z% v € Tean(S)}
musts[v] = {v' | v 225 o/ € Thust(S)}
fin pour
pour v € Vg faire
CanDateg(v) =0
MustDateg(v) =0
fin pour
borneg =0
pour v € Vg faire
propagation_CanDatdcang, v, 0)
propagation_MustDate(mustg, v, 0)
fin pour

Algorithme 2 propagation_CanDate
Entrées:cang {le tableau des dépendances: des variables
Entrées:v {la variable concernée par la propagaion
Entrées:date {la date propagde
siCanDategs(v) < date alors
CanDateg(v) = date
bornes = maz(borneg, date + 1)
sibornes < 2 x card(V') alors
pour = € cang[v] faire
propagation_CanDateé{ns, x, date + 1)
fin pour
sinon
ERREUR(“Cycle de causalité”)
finsi
finsi

4.1.3. Calcul effectif des ordres partiels

Le calcul desCanDateet MustDatedes variables d’'un systéme nous permet de
calculer les ordres partiels valides de celui-ci. En efle€anDated’une variable est
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Algorithme 3 propagation_MustDate
Entrées:mustg {le tableau des dépendaneesst des variables
Entrées:v {la variable concernée par la propagaion
Entrées:date {la date propagde
si MustDategs(v) < date alors
MustDateg(v) = date
bornes = max(borneg, date + 1)
siborneg < 2 x card(Vg) alors
pour z € mustg[v] faire
propagation_MustDate{ustg, x, date 4+ 1)
fin pour
sinon
ERREUR(“Cycle de causalité”)
finsi
finsi

la date au plus t6t ou elle peut étre évaluéeMistDatereprésente la date d’évalua-
tion au plus tard d'une variable dans un repére ou les santie8 pour date. Ceci afin
de calculer les deux dates des variables de maniére symeiql’éviter de calculer
la date maximale au préalable. Pour trouver la réelle dafdwsitard d’évaluation,

il faut considérer que les sorties ont pour date au plus tafth date maximale du
systeme qui correspond a la longueur du plus grand chemimetjaiune variable
d’entrée a une variable de sortie ddhg,, etl',,..: ; appelé aussi chemin critique).
En conséquence, la date au plus tét d’'une variable eSas®ate Pour calculer sa
date au plus tard, il faut effectuer une symétrie d&lsatDatequi change) en N et

N en0. Ainsi, si MustDateg(z) = n alorsz devra étre évaluée au plus tard a la
date N — n. Sur I'exempleEquationsl, la date maximale est 3 et les dates au plus
tét et au plus tard des variables est décrite dans le tabledaufe variabler peut
étre évaluée a toute date comprise entre sa date au plusdétdette au plus tard.
Elle possede donc un certain nombre de dates valides alesjede peut étre éva-
luée :N — MustDateg(x) — CanDates(x) + 1. Appelonsis(x) le nombre de dates

valides dez dansS. Le nombre d'ordonnancements valides $lest : H ds(x).

zeVs
Sur 'exemple Equationsl, les nombres de dates des variables sont spécifiés dans

le tableau 5. Toutes les variables ont pour nombre de datesflbg3), e(2) et t(2).
Le nombre d’ordonnancements valides pdiyuationsl est donc 12. Notons que
les variables qui n'ont qu'une seule date possible, catiaet# le chemin critique du
systéme d’équations. Ce sont les variables “pivots” que dloit évaluer a une date
bien précise. Toutefois, a une date donnée, les variabfesnstEpendantes entre elles
et peuvent étre évaluées quelque soit I'ordonnancemerti@mdre elles. Le nombre
d’ordres totaux calculés précédemment ne tient pas cormeptpatmutations possibles
a une date donnée.
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date au plus tot
date au plus tard
nombre de dates

|l el ol W0V
wwroc
RN NO
RWw wa
N W N o
RO O x
RO Ol
N~ O]~

Tableau 5. Dates au plus tét et au plus tard d’évaluation des variableg&duations1.
La date maximale est 3 la date au plu tot d’une variablestCanDate gguations ()
et sa date au plus tard e8t— MustDate gguations1 ().

4.2. Fusion de deux ordres patrtiels

Notre approche permet d'intégrer un systéme d’équatid@sléms un autre sys-
teme d'équations trié lui aussi sans recalculer les ordag#es depuis le stade initial.
Ce qui nous permet de faire une compilation modulaire. @gmehs deux systemes
d’équationsA et B déja triés avec I'algorithm&i_equations Pour appliquer I'algo-
rithme de fusion (voir algorithme 4), nous considérons ge’'wariable a une seule
définition dansA U B 5. Comme nous utilisons I'algorithme de fusion pour intégrer
le code d’un module appelé dans celui d'un module appelants m’avons jamais
besoin de redéfinir des variables. Méme si les signaux dfage du module appelé
portent le méme nom que dans le module appelant, les vasighldes représentent
dans le systeme d'équations sont différentes. Cette abratidn n’est donc pas une
restriction.

Pour fusionner les systémdset B et obtenir un systéme d’équations global trie,

nous ne propageons que lanDateet MustDatedes variables communes4et B.
SilaCanDatedex dansA est inférieure a s&anDatedansB, on propage récursive-
mentCanDateg(r) dans les dépendances: dex dansA U B ©. Si au contraire la
CanDatedex dansA est supérieure & $2anDatedansB, on propag€'an Date 4 ().
Si les deuxCanDatesont égales, on ne fait rien car les dépendances sont déggc€or
tement pris en compte dariset B. Ensuite, ledMustDatesont propagées d’une fagon
analogue. L'algorithme 4 décrit notre technique de fusierddux ordres partiels en
pseudo code

Pour illustrer le fonctionnement de cet algorithme, noyspssons que I'on veut
intégrer le systeme d'équationsquations? :

y = m
z = d
vo= w

5. AU B est le systéme constitué par I'union des équationd ée¢deB.

6.canaup(r) = {2’ | ' =% x € Teun(A U B)}; chaque variable a une définition unique
dansA U B donccanaup(xz) = cana(z) U canp(z), par construction. On déduit ainsi les
dépendancesin dex dansA U B des dépendances respectives diansA et dansB. On peut
soit recalculer ces dépendances au moment de la fusion, soit lesris&npendant le calcul

des CanDate et MustDate initiales.
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Algorithme 4 fusion_dates
Entrées:can 4, must 4 {les tableaux des dépendences etmust des variables del}
Entrées:can g, mustp {les tableaux des dépendenees etmust des variables d&}
Entrées:CanDate 4 {le tableau des CanDate des variablesidle
Entrées: MustDate 4 {le tableau des MustDate des variablesije
Entrées:CanDatep {le tableaux des CanDate des variables3je
Entrées: MustDatep {le tableau des MustDate des variablesi}e
pour v € V4 U Vp faire
canaup[v] = canalv] U canp[v]
mustaup[v] = cang[v] U cang[v]
fin pour
pour v € V4 N Vp faire
propagation_CanDatdcan sy, v, max(CanDate 4 [v], CanDateg|v]))
propagation_MustDate(must sy, v, max(MustDate s [v], Must Dateg[v]))
fin pour

FEquationsl | Equations2 | cang | mustg d y
a (1,2) — {c,e,d} | {z,y} | (1,3) (2,3)
b (LO) - (Z) {xay} (170) (270)
c (2,1) — {d} {a,t} | (2,2) (3,2)
d (3,0) (0,1) (2) {a,c} | (3,1) (4,1)
€ (270) - @ {avt} (230) (370)
€ (073) - {avb} (Z) (0’4) (074)
Yy (073) (1’0) {avb} {m} (074) (1>4>
t (0,2) — {c, e} 0 (0,3) (0,3)
m - (0,1) {y} o |(©1) (0,5)
v (1,0) 0 {w} | (1,0) (1,0)
w - (07 1) {1)} (Z) (Oa 1) (07 1)
z — (1,0) 0 {d} (4,0) (5,0)

Tableau 6.Calcul du systeme Equations1-2. A chaque variable, on &s$apaire
(CanDate, MustDate). La colonnBquationsl (resp. Equations2) représente les
dates calculées pour les variables de ce systéme aveciiigdg® de tri. La colonne
cang (resp.muste) represente 'ensemble des dépendanees (resp.must) de la
variable, obtenu comme union des ensemétes(resp.must) de cette variable dans
Equationsl et Equations2. Les colonnesl ety représentent la propagations des
CanDate et MustDate ded ety.
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dans le systemeEquationsl Nous appelons le systeme résultant de cette fu-
sion Equations1-2 Le tableau 6 montre comment on propage les réajustements
des variablesd et y communes aEquationsl et Equations2 Nous définis-
sons £ = Equationsl U Equations2. Considérons la variable commung
CanDategguations1(d) = 3 et CanDategguations2(d) = 0, on appelle donpro-
pagation_CanDate ¢ang, d, 3). On propage donc la date 3 dans les dépendances
cang[d]. Ensuite nous considéronsMustDateded. Le maximum ded#lustDateres-
pectives del dans les deux systemes d’équations est 1, on propage doawaketur
dansmustg[d]. Ces propagations sont décrites dans la col@hfmsuite nous propa-
geons les dates dede la méme maniére. Le résultat du calcul des ordres paditiels
systeme Equations1-2 est donné dans la derniere colonnec®umparer, la figure 3
montre les graphes,,,, etl',,..; de& et sur ces derniers on voit que I'on obtiendrait
le méme résultat en appliquant directementequations a €.

z d——=c a X X<=—a=——c¢c=——-d=—72

b*>y‘>m m-=——y b

w W=V

Figure 3. Graphesl'.,, etl',,.s: pour le systemé&'quationsl U Equations2

5. Finalisation

Notre approche de compilation des programmesen ¢ systemes d’équations
nécessite toutefois d’étre complétée par une phaskndksation pour générer du
code causal. Cette derniére est spécifique a notre appract& compilation sépa-
rée implique de garder toutes les informations relativesstatuts des signaux afin
de mémoriser tous les ordres partiels valides et ne pasichaiordre total. Ainsi
il existe des signaux dont le statut est resté aprés propagation (constructive) des
informations relatives aux statuts des signaux. Contragrég aux autres approches
synchrones (Berry, 1996), nous ne décidons pas au momeiat caipilation que
les signaux dont le statut est sont absents. Cette affectation est appelée “réaction
a I'absence”. En effet cette opération rend effectivemargdmantique de compor-
tement causale mais a le défaut irrévocable d’empéches tmrinexion instantanée
avec d’'autres modules synchrones susceptibles d’émestienmient ces signaux donc
d’empécher toute compilation modulaire. Une solution &g de rechanger le sta-
tut des signaux, d’oublier toutes les implications comgpmentales associées; mais
alors la sémantique n’aurait plus été constructive ...

Dans notre approche, nous déléguons donc la réaction &tiabslans une phase
spécifique que nous appelditzalisationet que nous appliqguons séparément et apres
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la phase de compilation. Ainsi, la finalisation consiste Bsstuer tous lesL par 0
(absent) dans les systemes d’équations quadri-valuégez@pager cette information
au niveau du comportement du programme. Comme aucun siggstlamerreur

(la compilation aurait échouée précédemment), le systédogations obtenu devient
booléen et peut dés lors étre réécrit dans du code cible vin derpoint d’entrée pour
des outils de vérification symbolique.

6. Application

D’un point de vue applicatif, nous avons implémenté un cdegir pour le lan-
gageLE a partir de cette approche théorique, et nous avons ausslog@é un en-
semble de logiciels (la “Clem Toolkit") afin de spécifier, qaiter, simuler et vérifier
des applications réactives synchrones.

6.1. Compilation

Pour compiler les programmes nous implémentons les regles de la sémantique
équationnelle. Ainsi nous associons {isystéme d’équations a chague programme
(en calculant le circuit associé a chaque noeud de 'arbragigue du programme).
Ensuite nous transformons ce systéme d’équations en uansgysd’équations boo-
Iéennes grace a une bijection qui encode les élémergipdeune paire de booléens :
B:¢&— BxB,avecB(Ll)=(0,0),8(0) = (1,0), B(1) = (1,1), B(T) = (0,1).

On étend cette fonction aux expressions @eLly, My et—x). La définition compléte

est détaillée dans (Ressoudteal., 2008). Cet encodage nous permet de transformer
chaqué€ équation en deux équations booléennes. Finalement, leiledeyp est I'im-
plémentation de la loi— de propagation constructive (voir section 3.2) qui permet
de calculer la valeur des sorties et des registres a chagtaninPratiquement, cet
encodage permet de représenter les systemes d’équatidasotiesymbolique avec
des BDD (Binary Decision Diagram). L'implémentation du qufateur est de ce fait
efficace, de plus, les opérations de constructions des gsagdr dépendancean et
mustsont immédiates dans ce cadre.

Nous avons appeléLEM (Compilation de LE Modules) le compilateur du lan-
gageLE. Pour réaliser une compilation séparée, nous avons défifurorat interne
(LEC) qui s’inspire trés fortement du langage!Fr 7 (Berkeley Logic Interchange
Format). Celui-ci est un format trés compact qui permet geésenter des équations
booléennes et nous lui avons ajouté une syntaxe pour repeétesCanDateet Must-
Date de chaque variable. En pratique, le compilateuem, parmi tous ses codes de
sorties génere ce format afin de pouvoir réutiliser efficasgrdes modules déja com-
pilés et appelés dans unn module, grace a notre méthode pour trier les systémes
d’équations et fusionner des ordres partiels (voir sectjon

7. http ://lembedded.eecs.berkeley.edu/Research/vis
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6.2. Processus de Finalisation

Comme nous l'avons écrit dans le chapitre 5, ce processusistera projeter
I'espace des signaux quadri-valués dans un espace de sibirairesabsent,
présent en affirmant que tous les signaux sont finalement absents. Par notre
codage(Ssiat, Svar) des signaux quadri-valués(voir section 6.1), cette finalisation
revient trés simplement a forceruaai tous lesS,;,; dans les membres droits des
équations et a “oublier” toutes les équationssy,; est membre gauche!

Cette finalisation est donc irréversible. Elle n’'intentibien-sir qu’en phase finale
du processus de compilation au moment de la génératioe dedicodes de sortie. La
phase de finalisation est implémentée dans un outil spéeit@LEF) dont le rdle est
également de générer le code cible.

6.3. La boite a outils CLEM

éditeur
d’automates
(Galaxy)
code textuel LE code textuel Lt
LE code généré impératif flots de donnée

code compil€é LEC " ¢ Em COMPILATEUR et
EDITION DE LIENS

Verification
fichiers LEC
NuSMV Finalisation
simulation cibles code modeles CIBLES

preuves formelles matérielles logiciel ~ synchrones

'

Blif Vhdl é Esterel,Lustre

Figure 4. Description de la boite a outils CLEM

Autour decLEM, nous avons défini une boite a outils pour spécifier, compiler
simuler et vérifier les programmeg. Le langage textuel permet de spécifier et les
automates peuvent étre dessinés avec un éditeur graplgigiasyj. Chaque module
est compilé dans le formatc et peut inclure des références a d’autres modules déja
compilés erLEc. Quand la compilation est terminée,finalisationsimplifie le sys-
teme d’'équations et divers générateurs fournissent du podedifférentes cibles :
simulation, dispositifs matériels ou logiciels. De plusua générons également du
codesmv pour interfacer I'outil de "model-checking” NuSMV (Cimiat al., 2002)
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et vérifier des propriétés en utilisant soit la technique mhodel-checking”" symbo-
lique ou bien celle du "model-checking" borné qui utiliss degthodes de SAT-solver.
Ces différentes fonctionnalités de notre boite & ofitiisnt résumées dans la figure 4.

7. Exemple

Nous illustrons I'utilisation de notre boite a outils sur exemple industriel qui
concerne la conception du contréleur d’'un systtme médgtrert un préhenseur
pneumatique. Nous présentons sa spécificationegrsa compilation modulaire et
sa vérification.

7.1. Description du préhenseur pneumatique

Le préhenseur pneumatique prend des pignons dans un tiles sonte sur un
axe. Le systeme physique est essentiellement composé "e/éléns pneumatiques
double effet et d'une ventouse. Cet exemple, volontairérsienplifié, a été proposé
par le groupe COSEBdu club EEAC, afin d’expérimenter de nouvelles techniques
de conception et d’'analyse des systémes a évenementstslidsa@ecinématique du
systeme (“cycle en U") est décrite dans la figure 5. Le mouvrherizontal se fait
toujours en position haute.

attente
€-—-———=——=——=—-==== 2
mouvement avant | A
- ! 1
mouvement arriére ! - — — sans ventouse 1
; avec ventouse !
l descendre 1s !

Figure 5. Le préhenseur pneumatique

Les commandes de mouvement horizontal 8éoweFor etMoveBack. La com-
mande de mouvement vertical ddbveDown Le bras remonte automatiquement
quand il n’est pas activé (ce qui explique I'absence de cond@lsloveUp). Des cap-
teurs fournissent la position du bras quand il arrive enéoub&ackward , upward ,
downward etforward . La ventouse est activée par la commaBdekUp.

8. CLEM est disponible a I'adresse suivante : “http ://www.inria.fr/sophia/pulsaj¢ts/Clem”
9. http ://www.lurpa.ens-cachan.fr/cosed
10. http ://lwww.clubeea.org
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module Control:

Run: "./mecatronics/" : Temporisation;
".mecatronics/" : NormalCycle;
"./mecatronics/" : Sustain;

local start_tempo, end_tempo {

{ wait init >> wait upward
>> run Sustain[backward\terminate, MoveBack\action]
>> run NormalCycle
}
Il
run Temporisation

}

end
module NormalCycle :

Input: StartCycle, downward, upward,
backward, end_tempo, forward;
Output: start_tempo, MoveDown,MoveBack, EndCycle,
MoveFor, SuckUp, BeltOn;
Run: "./mecatronics/" : Sustain;
wait StartCycle >>
{
loop {
run Sustain[downward\terminate, MoveDown\action]
>> { emit start_tempo || run Transport }
>> wait upward
>> {run Sustain [backward\terminate, MoveBack\action]
Il
run Sustain [backward\terminate, BeltOn\action]}
>> pause >> emitEndCycle
}
}

end

Input: init, forward, backward, upward, downward, StartCycle;
Output: MoveFor, MoveBack, MoveDown, SuckUp, EndCycle, BeltOn;

module Temporisation :
Input: start_tempo;
Output: end_tempo;
loop {

wait start_tempo

>> pause >> pause

>> emit end_tempo
}

end

module Transport :

Input: end_tempo, upward, forward,
downward;

Output: MoveDown,MoveFor, SuckUp;

Run: "./mecatronics/" : Sustain;

local exitTransport {
{ run Sustain[end_tempo\terminate,
MoveDown\action]
>> wait upward
>> run Sustain [forward\terminate,
MoveFor\action]
>> run Sustain[downward\terminate
MoveDown\action]
>> pause >> emit exitTransport
}
Il
run Sustain[exitTransport\terminate,
SuckUp\action]
}

end

Figure 6. CodeLE du systeme mécatronique

7.2. Implémentation du préhenseur pneumatique

Nous avons programmé le contrdleur du préhenseueeBon interface est com-

posée des capteurs de butéleackward ,
. Il émet les commandes pour bouger les vérins :

d’'un signal de démarrageit

upward , forward et downward et

MoveBack, MoveDownet MoveFor , une commande de succion pour la ventouse :
SuckUp ainsi gu’'une commande qui démarre le taf@eltOn . Pour faire cette im-
plémentation, nous avons suivi la philosophie synchroxéfti le contréleur comme

le parallele de deux modules : (i) un module d'initialisatipui précéde le lancement
du cycle normal lormalCycl¢; (ii) un module Temporisatioh qui gére le temps et

les attentes. Les signaux locastart_tempo
branches du paralléle a communiquer. Le mo@ustainémet le signaaction
n'est pas la. Ce module est souvent utilisé dans I'exemple,

que le signaterminate

etend_tempo servent aux deux
tant

il sert a maintenir une commande tant que le capteur de fintée Iolest pas présent.
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Le second niveau de I'implémentation spécifie les modTlesporisatioret Nor-
malCycle Ces modules sont définis dans des fichiers externes. La tsaan attend
un signalstart_tempo , attend deux ticks et émet le sigrald_tempo . Le cycle
normal est une boucle qui attend le sig&hrtCycle  pour démarrer et dont le
corps est I'implémentation d’un cycle aller-retour desingiet il comporte un troi-
siéme niveau de spécification (modUlenspor) qui correspond au transport du pi-
gnon gquand la ventouse est active. Le code est détaillé ddigite 6.

Pour compiler cette application, nous avons compilé sépaméles moduleSus-
tain, Temporisatioret NormalCycleet leur code a été sauvegardé dans des fichiers au
formatlec . Ensuite nous avons compilé le mod@entrol en fusionnant les compi-
lations deTemporisatioret deNormalCycledans celle d€ontrol conformément a la
technigue décrite section 4.

7.3. Vérification du préhenseur pneumatique

Pour vérifier le comportement du contréleur ainsi impléréenbus I'avons dans
un premier temps simulé avec le simulateur fourni dans leel@odutils. Ce dernier est
un outil graphique qui interpréte le formblif  généré a partir du code compilé et
finalisé. Ensuite nous avons utilisé la fonctionnalité dedei-checking” de la boite
a outils pour prouver formellement des propriétés de borpostament.

7.3.1. Vérification formelle dans Clem

Comme nous I'avons mentionné dans I'introduction, une équsnce intéressante
de notre approche est la possibilité de faire des preuvesisiities du comportement
des programmeise. Dans cette technique, on vérifie le comportement exigé @um-pr
vant qu’une structure représentant tous les comportendengsogramme satisfait la
propriété représentant le comportement exigé (ou ne aidfefais une propriéteé re-
présentant un comportement prohibé). La sémantique cdempentale construit I'en-
semble des comportements d'un programmeous la forme d’'un systéeme de transi-
tions étiquetées. Beaucoup d’outils de "model-checkiagarticulierement NuSMV,
utilisent un tel modéle pour faire leurs preuves.

Dans les outils de "model-checking", on peut essentielfewérifier des proprié-
tés de vivacité et de sdreté de fonctionnement. Les prégrigtie I'on peut prouver
sur un programme s’expriment comme des formules de logeedrelle (Clarkest
al., 1994). Toutefois, nous préférerons nous appuyer sur knigae dite “d’obser-
vateur” (Halbwachet al,, 1993) qui a le mérite d’étre plus homogene avec la repré-
sentation des machines d’états. Dans cette technique ppouver une propriété sur
un programmeP, on définit un autre programnmnie qui observe de fagon non intru-
sive P et émet un signal d'alarme quand la propriété est violée sDapratique?
est un programme qui a pour signaux d’entrée les signauxrdeet de sortie de.
Pour prouver la propriété, il suffit de prouver a I'aide d’urtibde vérification que le
programmeP || ©2 n'émet jamais le signal d’alarme.
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init

EndCycle

StartCycle

upward MoveFor forward

nodSuckUp not SuckUp

MoveDown loveDown

not MoveDown not 8uckUp

(/ downward not MoveDown and not SuckUp not SuckUp downward Q

/ERREUR

Figure 7. Obervateur du préhenseur pneumatique

7.3.2. Application au préhenseur

La boite a outilsClem offre la possibilité de générer du codmv afin d’entrer
dans NuSMV. Pour prouver le bon fonctionnement du préhenseus avons généreé
un fichier d’entréeControl.smv et nous avons utilisé NuSMV pour prouver (1)
que le contrbleur est vivant et (2) que deux ordres contraidés ne peuvent pas étre
émis simultanément. Ainsi, nous avons prouvé que le signdCycle pouvait étre
émis (EFEndCycle )) et que les signauMoveFor et MoveDown sont exclusifs
(AG !(MoveFor andMoveDown)).

Ensuite, nous avons prouvé que la ventouse fonctionneatement. Pour cela
nous avons utilisé un observateur qui regarde toutes leerégs d’entrée qui ménent
a un état oBuckUp doit étre émis et si ce n’est pas le cas un siffRREURSt émis.
Cet observateur est naturellement un automate et nous dwansutiliségalaxypour
'implémenter. Il est décrit dans la figure 7. Ensuite nousravgénéré le codamv du
programme qui réalise la composition paralléle du modidetrol et du module
de I'observateur et nous avons prouvé avec NuSMV ERREUR'est jamais émis
(AG(!'ERREUR dans les comportements de ce programme.

8. Travaux Apparentés

Le probléme de la modularité dans les langages synchrongskegucoup étu-
dié. Une premiére étude (Maraninchi, 1992) sur ce sujet ermecle langage gra-
phigue synchronérgos Ce dernier est un langage graphique voisin des StateChart
avec une sémantique synchrone compositionnelle mais pasade compilation ef-
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fective modulaire. Par ailleurs, un certain nombre de rav@ncernent la compila-
tion séparée des langages synchrones. Des 1988, P Raymtrdiéal& compilation
séparée du langage Lustre (Raymond, 1988). Sa préocaustiarthogonale a la
nodtre car il détermine des ensembles indépendants de lesriddpendantes pour les
évaluer séparément. En revanche, il caractérise les efesaid variables en consi-
dérant des dépendances au plus tét et au plus tard d’'une $agdaire a n6tre ap-
proche (et & la méthode Pert). Beaucoup plus tard, S Edwadds hee (Edwardst
al., 2003) ont introduit un langage de blocs de diagrammes psa@rabler différents
types de logiciels synchrones. lls définissent une sémamtit points fixes simi-
laire a la sémantique constructive d’Esterel qui compisepeogrammes en systemes
d’équations booléennes. lIs restent déterministes etguetloonsidérer des blocs de
diagrammes avec rebouclage instantané. lls s'intéreps@ctpalement au probléeme
de trouver un ordre d’évaluation et proposent un algoritereet et des heuristiques
pour résoudre ce probléme. Leur langage est un langageediatage sans hiérarchie
tandis que (Lublinermaet al, 2008) considerent des blocs de diagrammes hiérar-
chiques. Le sujet de leur travail est de générer du code pmufrdacros” (blocs de
diagrammes composés de sous blocs connectés entre euk)dagaonctions d'in-
terface qui permettent la connexion avec un contexte extddans une étude plus
récente (Lublinermast al,, 2009), ces auteurs cherchent a réduire le nombre de fonc-
tions d'interface créées. Pour résoudre ce probléme ilgneminque la solution op-
timale correspond & la satisfaction d’'une formule de logigtopositionnelle qu'ils
résolvent a I'aide d'un SAT-solver. Dans la méme voie, Sigoastruit des graphes
de dépendances conditionnelles qui permet la compilagéparge. Pour faire cette
compilation séparée de fagon consistante, (Nogtakt, 1997) définissent un systeme
de type qui permet d’associer une signature a chaque precgggnal. lls s’appuient
sur un systeme d'inférence de types “a la ML" pour prouverlgyeocessus est bien
utilisé conformément a sa signature. Toutes ces approcmepsrtinentes mais dif-
ferent de notre problématique qui est d’assembler des ceamp® non homogénes
déja compilés et de les recharger dynamiquement.

Récemment, (Biernaclat al, 2008) ont étudié et formalisé la compilation mo-
dulaire des langages synchrones flots de données. Leur tbdé ggouver avec un
démonstrateur de théoréme la compilation modulaire dualged.ustre a des fins de
certification. Par ailleurs, un certain nombre de travawtasmodularité des langages
synchrones concernent la distribution du code généré. hmoahes plus anciennes
pour générer du code efficace proposées dans @ell, 2000; Edwards, 1999) per-
mettaient aussi une compilation distribuée. Dans (Zesigal, 2005), les auteurs
considérent une évaluation partielle des programmes dtstds générent du code
distribué qui évalue autant de sorties possiblement cdtes quand certaines entrées
restent inconnues. Dans (Schnei@éral, 2006), un langage synchrofguartz est
défini ainsi que sa compilation séparée. Cette dernierecafitée en générant des
processus séquentiels correspondant aux points de @dtr@drogramme compilé.
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9. Conclusion

Les travaux décrits dans cet article font suite a notre gipetfion a la conception
du langage synchrortesterel Ce dernier offre des solutions efficaces pour concevoir
des systemes critiques validés. Toutefois, son manque delardé au niveau de la
compilation empéche parfois de faire face aux problémeaitle du code compilé et
prévient aussi I'utilisation de librairies compilées elidées dans la conception d’ap-
plications. Compiler un langage synchrone impératif conisierel est complexe car
on doit vérifier qu'un programme est causal et faire face ablpme deschyzophé-
nie. En effet, cette derniére résulte d’'emboitements de ddtidenrs de signaux locaux
dans I'opérateur de boucle®6p) qui se traduisent par plusieurs exécutions d'un méme
code dans le méme instant et différents statuts pour un mgmel.sCeci est bien sir
contraire a I'hypothése synchrone. La solution adoptéeEgtarel est de séparer le
corps des boucles en deux partiessuafaceest la partie du corps de la boucle exécu-
tée au premier instant de son activationptafondeurest la partie activée aux autres
instants. Ce qui permet de distinguer deux instances deausigschizophrénes. De
plus, Esterel posséde comme opérateur noyau un opéragxeegtion trés puissant
(trap exif) qui permet de sortir d'un nombre quelconque d'imbricatidfopérateurs
et qui peut imposer des duplications de la surface des bopolar traiter la réincar-
nation multiple des signaux. En conséquence, le traitemien causalité et de la
schizophénie rend la modularité difficile dans la compilatil'Esterel.

Dans notre approche, nous avons privilégié la modularigus\hous appuyons
sur la non résolution du statut des signaux a chaque instant (déléguée a la finali-
sation, voir section 5) pour assurer cette modularité. Maues nous définissons I
opératiorPre de “décalage” de I'environnement (voir section 3.1.2) qupliue les
signaux locaux lors de la compilation des opérateurs quéagissent pas dans l'ins-
tant. Les boucles n’étant pas instantanées, on séparesaifiace et profondeur. De
plus, nous ne considérons pas |'opérateur trap-exit mais f®remplagons par un
opérateumbort ! pour éviter de dupliquer un certain nombre de fois les sedates
boucles; ce nombre est certes borné mais dépend du conteitdent. Toutefois,
nous n'évitons pas les problémes de schyzophrénie qui résekl/ent pas par simple
distinction de surface et profondeur des boucles. Dansgeocas avons choisi de ne
pas dupliquer le code mais de provoquer un cycle de causaétée solution évite des
réplications systématiques et parfois inutiles mais argge (on peut passer d’'un code
compilé linéaire dans la taille du programme a un code qtigde) et de plus I'utili-
sateur prend conscience d’un probléme peut étre ignoréigiedésoudre). D’autre
part, notre expérience relative a Esterel a permis de maitévidence le manque de
formalisme pour décrire des automates explicites ou irtpticsous forme d’ équa-
tions booléennes. Ces différents points nous ont amenéssidéoer un langage avec
des opérateurs noyau différents de ceux d’Esterel et pustifa définition de.E. De
plus, une autre syntaxe nous permet détre plus en adéqueaenles langages de
programmation généraux usuels et familiers.

11. Ce qui nous parait réaliste en vue de I'utilisation de I'opéradénart d’Esterel par rapport
autrap-exit
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Pour permettre la modularité, darss, nous avons introduit une technique de com-
pilation séparée des programmes. Nous avons défini une §§o@équationnelle sur
laquelle repose la compilation modulaire du langage. Noasgégalement défini une
nouvelle méthode pour vérifier la causalité qui respecte oetmpilation modulaire.
C’est en nous appuyant sur cette démarche formelle que roas anplémenté une
boite a outils qui permet de spécifier, implémenter, simeti@érifier des applications
synchrones de différents types. Ce travail a deux buts #esksentout d’abord offrir
une solution a I'implémentation d’applications consédasmvec des outils issus des
méthodes formelles, et a I'élaboration de sous-systemésfcmain” dont les quali-
tés sont connues et prouvées. Par ailleurs notre approebepds orthogonale mais
complémentaire aux nombreuses techniques étudiées poéregélu code séquen-
tiel efficace. Ces derniéres peuvent étre appliquées swde finalisé. La seconde
motivation est d’avoir a disposition des oultils pour I'eigeement de I'approche syn-
chrone qui permettent de comprendre, en expérimentahgdaie sous jacente. Notre
compilateur est I'implémentation directe de la sémantigggationnelle constructive,
ainsi il permet d'étudier pratiquement ses regles.

Dans le futur, nous projetons d’améliorer nos travaux daox directions : la pre-
miére est I'extension du langage aux données. Nous présayétendre la syntaxe
d’'une part, et d'utiliser des techniques d’Interprétatidostraite (Cousoet al., 2002)
pour tenir compte des contraintes dues aux données dansti®leoquand cela est
nécessaire et ainsi rester dans le cadre ou nos résultptdigleent. De plus, nous
voulons intégrer notre travail dans le monde du traitemergignal et de I'automa-
tique en générant des représentations des programmes Matlab/Simulink, par
exemple.

La seconde amélioration que nous voulons mener concerréifecation. Notre
approche synchrone nous ouvre la voie pour appliquer ldmigees de "model-
checking". Nous désirons tout d’abord intégrer la définittbobservateurs dans la
boite a outils et directement appeler NuSMV sans intervanties utilisateurs. En-
suite, nous pensons montrer que les techniques de modstiegenodulaire peuvent
s’appliquer dans notre formalisme.
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