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Résume

Dans ce document nous présentons d’une part une méthode pour vérifier certaines propriétés
sémantiques sur des spécifications décrites par des regles, et d’autre part I'implantation de cette
méthode dans un programme appelé Versem. Ce travail a été réalisé & la demande de l’entreprise
Sollac qui utilise de telles spécifications pour formaliser des processus de transformation métal-
lurgique.

Abstract

In this report we are presenting a method for verifying some properties of rule based specifi-
cations, and its implementation in a program called Versem. This work has been realized to
answer the need of the Sollac compagny that uses such specifications for describing metallurgic
transformation processes.
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1 Introduction

Dans les aciéries, le minerai subit une suite de transformations qui le convertissent en acier. Ce
processus est controlé par des programmes qui décrivent les opérations nécessaires pour chacune
des étapes. Afin de fixer les idées considérons la figure 1, dans ce cas d’école le but est de
refroidir un bloc de métal en fonction de son poids avec de I’eau. Le département de production
définit comment la quantité d’eau est calculée, et ensuite le département informatique écrit
le programme qui controlera le processus de refroidissement. Une fois que ces opérations sont
effectuées la production peut débuter.

[J__] f N

> %Opérateur
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p—————— F .
C] Production ournisseur

Client

Dep. Informatique

Fi1G. 1 - Situation initiale

Les différentes transformations impliquées dépendent étroitement du produit initial et du pro-
duit final désiré. C’est pourquoi, pour chaque cas de production, il est nécessaire de modifier
les programmes informatiques. Cet état de fait pose de nombreux problemes en pratique: la
maintenance et la modification des différents cas de productions existants est difficile, il n’est:
pas possible de vérifier automatiquement la correction des modifications, tout changement de la
production demande 'intervention d’un informaticien, etc. .

Pour palier & ces inconvénients I’entreprise Sollac a effectué le travail suivant. Le processus de
controle a été analysé de fagon a en extraire les parties sujettes a de fréquentes modifications.



Apres cela, une syntaxe a base de régles a été définie pour décrire ces parties du controle de
fagon naturelle et agréable. Finalement, un outil pour éditer et traduire les régles en programme
informatique a été développé. Pour notre cas d’école la nouvelle situation est représentée dans la
figure 2 ou le calcul du volume d’eau apparait clairement.
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100 #* poids + temp < 15000 alors

100 % poids + temp > 15000 alors

volume_eau = (100 * poids + temp) * 1.8

volume_eau = (100 # poids + temp) * 2.4

N F

Client

Fic. 2 - Nouvelle situation

Intuitivement, exécuter une liste de régles revient a les interpréter séquentiellement. A ce stade
il serait intéressant de pouvoir garantir que I’exécution d’une liste de régles ne portera
atteinte ni1 aux personnes ni au matériel, c’est précisément ce point qui est ’objet du
travail présenté dans ce document. Si on reprend notre exemple, il y a principalement deux types
d’erreurs a détecter. ‘

- Si la condition de la premiere regle était 100 * poids + temp < 18000, il y aurait probleme

puisque pour 15000 < 100 * poids + temp < 18000 le volume d’eau serait ambigu car
deux regles se déclencheraient et fixeraient 2 volumes d’eau différents, ce qui a priori est



probablement le résultat d’une erreur de spécification.

- Si la condition de la premiere regle était 100 * poids + temp < 12000, il y aurait probleme
puisque pour 12000 < 100 * poids + temp < 15000 le volume d’eau serait indéfini car
aucune regle ne se déclencherait.

Comme on le verra plus loin, les listes de regles définies ont une expressivité plus faible qu’un
langage informatique classique. Cette restriction est intéressante car elle rend possible la détection
statique de ces deux types d’erreur. '

Ce document est structuré comme suit. La section 2 contient une présentation informelle du
langage de spécification utilisé, dans cette méme section les différents tests & effectuer et les
hypotheses de travail sont présentées. Une vision intuitive du probleme étant acquise a ce stade,
nous donnons dans les sections 3 et 4 une description formelle du probléme et de la méthode
utilisée pour le résoudre. Afin de fixer les idées un exemple est compléetement déroulé dans la
section 5 et dans la section 6 la structure générale du programme est décrite. Finalement I’annexe
A contient une description des fichiers et I'annexe B la liste des primitives de la librairie g++
utilisées. ’



2 Présentation informelle syntaxe et sémantique

Comme nous 'avons vu dans l'introduction, la description des processus de transformation est
faite essentiellement avec des regles. Dans cette partie nous allons décrire plus finement comment
une telle spécification est structurée et quel est I'effet de son exécution.

2.1 Regles

Une régle est une expression de la forme:
si condition alors action; et actions et . .. et actiony;

ou condition est une expression booléenne et ol pour tout i € [1..n}, action; est soit une affectation
soit un appel de procédure. Notons que dans ce cas tout controle sémantique est exclu sur ce
que fait la procédure, mais on pourrait penser a ajouter des pré et post conditions. Par la
suite, on appellera conclusion de la réegle, la conjonction action; et action; et .. .et action,. Le
comportement opérationnel d’une régle correspond a 1’évaluation de la conclusion si la condition
est vraie, si la condition est fausse alors I’exécution de la regle est sans effet. Toute action est
évaluée pour les valeurs des variables avant le déclenchement de la regle. De plus, remarquons
que le ”;” fait office de terminateur de regle. Une regle peut se résumer a sa conclusion, dans ce
cas elle sera toujours déclenchée.

Exemple 1 Dans la régle ci-dessous Proc est une procédure, f est une fonction, N2_visé et
Type_fonte sont des variables d’entrée de la régle alors que VINR2 et N2 sont des variables
de sortie.

si Type_fonte = "H’ A N2_visé > 40 alors VNR2 = VNR2 + 10 et N2 = f{lN2_visé) et Proc(N2);

2.2 Spécification

Les régles seules ne suffisent pas a décrire complétement un processus de transformation. En
fait il faut rajouter d’autres informations telles que les déclarations de types, de variables, etc.
Un module comportant toute information décrivant un processus est appelé une spécification,
cette derniere a la structure générale suivante:

Déclaration du module
Déclaration des types
Déclaration des variables
Préconditions

Regles

Dans la suite le caractére ” délimite les symboles introduits par 1’utilisateur. Les expressions
introduites par 'utilisateur sont quant a‘elles délimitées par le caractere °.
2.2.1 Déclaration du module
Une déclaration de module est une expression de la forme:
module: "nom du module”

La déclaration de module sert essentiellement 3 donner un nom a la spécification afin de pouvoir
la manipuler dans une extension future du langage (inclusion de module, etc.).



2.2.2 Types

Toute spécification contient le type prédéfini reel qui symbolise ’ensemble des nombres réels.
L’ensemble des déclarations de types est préfixé par le mot réservé types:. Une déclaration de
type peut avoir trois formes:

”Type2” — ”Typel”

Apres une déclaration de cette forme ”"Type2” est un synonyme de "Typel”. La seconde forme
de déclaration permet de définir les ensembles finis par énumération de leurs éléments, un tel
type est parfois appelé type énuméré:

”Type” — < ”a”’ ”b”, ”c”’ .. .>

" Aprés une déclaration de cette forme le symbole ”Type” est connu et son domaine est {"a”,”b”,”¢”,...}.
La derniere forme de déclaration permet de déclarer des types contraints, c’est a dire un type
dont le domaine est un sous-ensemble du domaine d’un type déja connu:

»Type2” = ”Typel” [ ’Formule logique anonyme’ ]

Apres une déclaration de cette forme, le domaine de "Type2” contient les éléments de " Typel”
qui satisfont la ’Formule logique anonyme’ (ces formules sont définies dans la sous-section 2.2.5
ci-dessous). Si on désire par exemple définir les réels positifs, la déclaration est de la forme:

positif = reel[0 <= Q]

Le type reel et les types énumérés sont des types initiaux. Le type initial d’un type T est T
si T ‘est un type initial. Le type initial de T est le type initial de T1 si la déclaration de T est de
la forme: '

»T” = "T1” ou »T” = ”T1” [ ’Formule logique anonyme’ |

2.2.3 Variables

Toute spécifications a une variable prédéfinie par type, cette variable appelée variable anonyme
est notée @. Une variable anonyme ne peut étre utilisée que dans la formule logique définissant
un type contraint. Une variable est appelée variable d’entrée si sa valeur est supposée connue
au début de ’exécution de la spécification, dans le cas contraire on dit qu’il s’agit d’une variable
de sortie. L’ensemble des déclarations des variables d’entrée (resp. sortie) est préfixé par le mot
réservé entrees: (resp. sorties: ). Une déclaration de variables a la forme suivante :

Ny N

x”, ’y”?, ...: "Type’

3

oll "Type’ est soit un symbole de type déja déclaré soit une expression légale & droite du symbole
NN N,

= dans les déclarations de type. Apres cette déclaration les variables ”x”, ”y”, ...sont connues
et de type 'Type’.

2.2.4 Termes

Un terme est un terme de type énuméré ou un terme de type réel. Un terme énumeéré est
soit un élément d’un type énuméré soit une variable dont le type initial est un type énuméré.
Un terme réel est soit une constante réelle soit une variable dont le type initial est reel soit
une forme linéaire dont toutes les variables sont des termes réels. La notion de type initial est
naturellement étendue aux termes.



2.2.5 Formule logique

Une formule logique est une expression booléenne classique construite a ’aide des connecteurs
Téservés et, ou, non et des prédicats réservés =, ! =, <, <=, >, >=. Les deux arguments
d’un prédicat doivent avoir le méme type initial et seuls les prédicats =, ! = sont autorisés sur
les termes énumérés,

Une formule logique est dite anonyme si la seule variable qu’elle contient est @. Une formule
anonyme est satisfaite pour a si la formule est vraie lorsque toute les occurences de @ sont
remplacées par a. Notons que dans les déclarations de type contraint le type de @ préfixe la
formule logique anonyme. ' :

2.2.6 Préconditions

Une précondition est une propriété qui est supposée vérifiée lorsque la spécification est exécutée.
L’ensemble des préconditions est préfixée par le mot réservé preconditions: . Une préconditions
est toujours de la forme suivante:

’Formule logique’ ;

ou ”;” est le terminateur de précondition. Les préconditions servent essentiellement a alléger la
rédaction des conditions de régle. D’un autre point de vue elles permettent d’améliorer 'efficacité
du vérificateur dont il sera question plus loin.

2.2.7 Regles

Pour suivre le contexte dans lequel elles sont utilisées par Sollac, la liste des regles est subdivisée
en trois groupes. On a d’abord le groupe des régles de base qui décrivent le traitement ”stan-
dard”. Le second groupe est celui des regles d’exception, ces derniéres indiquent comment le
traitement "standard” est modifié pour des données particuliéres. Finalement le dernier groupe
est constitué des régles de validation qui ont un réle de "garde fou”, une régle de validation
assure par exemple que la quantité de matiere déversée dans un silo ne dépassera pas la capacité
de ce dernier. La partie de la spécification contenant les regles a la structure suivante:

bases:

’liste de régles’
exceptions:

’liste de regles’
validations:

’liste de regles’

ol ’liste de réglés’ est une suite de régles qui ont la forme décrite plus haut.

2.2.8 Généralités
Quelques remarques supplémentaires peuvent étre faites a propos de la syntaxe:

- Tout symbole doit étre déclaré avant de pouvoir étre utilisé. Bien entendu cette remarque
ne s’applique pas aux mots réservés et aux symboles prédéfinis.

- Les noms de symbole doivent commencer par une lettre suivie d’'une chaine de caracteres
composée de lettres de chiffres et du caractere ”_.".

- Un commentaire est inclus entre /* et x/



- La déclaration d’un symbole S provoque un conflit de symbole si:

— S est un mot réservé.
— S est un type et il existe déja un type §.

- 5 est un élément de type énuméré ou une variable et il existe déja un élément ou une
variable §. . : '

- Les déclarations d’intervalles sur les réels peuvent étre abrégée par [a..b], [..b], [a..] ou a et
b sont des constantes réelles. Si par exemple = est une variable plus grande que 10 on la
déclare par z : [10..]. ' '

- Les déclarations de types et de variables peuvent étre mélangées a condition de préfixer
chaque ensemble de déclarations par le mot clé approprié.

2.3 Sémantique

D’un point de vue opérationnel, exécuter une spécification revient a exécuter séquentiellement
les.regles de la spécification dans ’ordre ou elles apparaissent. Notons que par définition il n’est
pas possible d’appeler une regle depuis une conclusion donc chaque régle est exécutée au plus
une fois pour toute exécution de la spécification.

Exemple 2 La spécification ci-dessous calcule la mise au mille de la chauz a partir de analyse
visée. En d’autres termes cette spécification décrit la valeur de MMCao en fonction de Si, P, S,
P.visé et type_fonte.

module: ezemple

entrees: .
~Si, P, S, Pvisé : [0..]
type_fonte < H, P >

sorties:

MMCao: (0..]

bases:

MMCao = 0.0075 % St + 0.06 * P — 16;

exceptions:

siS>25et S5<45 alors MMCao = MMCao + 10;
s15>45 -alors MMCao= MMCao + 20;
si P_visé < 17 alors MMCao = MMCao + 15;
si P_visé.> 17 et P_visé < 25 alors MMCao= MMCao+ 5;
si P_visé > 25 alors ;

validations:

si type_fonte = "H' et MMCao < 40 alors MMCao = 40;
si type_fonte = 'H' et MMCao > 80 alors MMCao = 80;
si type_fonte = ' P’ et MMCao < 60 alors MMCao = 60;
si type_fonte = 'P' et MMCao > 120 alors MMCao = 120;



Supposons que cette spécification soit exécutée pour les valeurs suitvantes:

S = 15 Si = 1200  P.visé = 10
P = 2100 type_fonte = 'P'

Dans ces conditions, la régle de base retourne MMCao = 119, ensuite la troisiéme régle d’ez-
ception retourne MMCao = 134 finalement la derniére régle de validation raméne la valeur de
MMCao a 120.

Remarquons qu’en général, la valeur d’une variable d’entrée d’une spécification représente le
résultat retourné par un module de calcul, une mesure physique ou une consigne donnée par
un opérateur. La valeur d’une variable de sortie représente dans la plupart des cas la consigne
donnée a un automate de controle.

Exemple 3 Dans cet ezemple nous montrons une spécification un peu plus compliquée syntaxi-
quement.

/* Petit exemple de démonstration */

module: ezemple

types: positif = reel [0 <= Q]
entrees: z,y :positif

z <a,bc>
sorties: v, w : positif

preconditions: 1 < y+2;

bases:
v = 2;
exceptions:
siz <10 alorsz =aety=o2 - let w =
sty>10etz!=c¢ alorsw =z + v;
siz=c¢ alors w = y;

2.4 Vérifications effectuées

Une idée de la sémantique des spécifications qui nous intéressent étant donnée; dans cette partie
nous décrivons les deux vérifications qui nous intéressent sur un cas moins trivial que celui de
Pintroduction. Soit z une variable de sortie d’une spécification S, de fagon un peu plus formelle
les deux sortes. d’erreur sont données ci-dessous.

- Il a erreur d’ambiguité sur z s’il existe une exécution de 5 telle que = est assignée par
au moins deux regles d’exception.

- Il a erreur de non définition sur z s’il existe une exécution de S telle que z n’est assignée
par aucune regle de base et de validation.

10



Exemple 4 Considérons la spécification suivante : »

module: exemple

entrees: -
C,N2 : [0.]
sorties:
Fer, CaO : [0.]
bases:
si N2>30et C>8 alors Fer=10;
CaO = 5;
exceptions: *
si C<10 alors Fer=4et CaO=1;
si N2> 40 alors Fer=5et Ca0=2;

st C<8et N2<20 alors CaO=4;

Pour cet exemple la figure 3 donne les échecs de vérification relatifs d la variable de sortie Fer.
© Fer est ambigi

a0l
30

Fer est indéfini

8 10 c

FIG. 3 - Erreur pour la variable de sortie Fer

2.5 Hypotheses de travail

Dans tout le reste de ce document les hypotheses de travail suivantes sont faites:

- L’ensemble de regles est exécuté séquentiellement. Cette hypothese a déja été donnée pré-
.cédemment mais elle est répétée ici en raison de son importance.

— Les procédures et les fonctions sont ignorées pour 'instant par le vérificateur.

11



3 Syntaxe formelle -

D’un point de vue syntaxique une spéciﬁcatidn est un mot du langage algébrique décrit ci-dessous
sous forme Backus Naur (grammaire BNF) ot les non terminaux sont en italique et les terminaux
en gras. Une définition des grammaires BNF pourra étre trouvée dans tout livre traitant de la
compilation ou dans certains ouvrages sur le langage Pascal.

module

decl_section

type_sec
type_decl

type
7'eal_rdnge_type
csir_type

enu.lype
ident_list

input_sec
output_sec
var_decl

precond_sec
precond_decl

rules_sections -

base_sec
excep_sec
valid_sec

rule

actions
aclion

formula
conjunction
litteral
atom
pred
expr
term
fact
function
“term_list

!

Ll

L A A A

l

R A

¥

L

Ll

module: {decl_section} rules_sections

type_sec | input_sec | output_sec | precond_sec;

types: {type_decl}
ident = type
real_range_type | cstr_type | enu_type | ident

[ real_const,p; .. real_const,, ]
ident [ formula |

<ident_list >

ident {, ident}

entree: {var_decl}
sorties: {var_decl}
ident_list: type

preconditions: {precond_decl}
formula;

-base_sec,py excep-secop valid_sec,p

bases: {rule}
exceptions: {rule}
validations: {rule}

actions; | si formula alors actions;

action {et action}
ident = exzpr | function

formula ou conjunction | conjunction
conjunction et litteral | litteral

non litteral | atom | (formula)

expr pred expr

=|<|><=>=|!=

expr + term | expr — term | term

term * fact | term /[ fact | fact

ident | real_const | — fact | (ezpr) | function
ident (term_list) | ident ()

term {, term}

Notons que cette grammaire autorise des formes non linéaires sur les réels, il est possible de
modifier la grammaire pour tenir compte de ce fait mais il en coite un alourdissement inutile.
Une grammaire du méme type peut étre utilisée pour définir les terminaux qui ne sont pas donnée
explicitement dans la grammaire précédente.

ident
alpha_num

—

—

letter {alpha_num}
letter | digit

12



letter

— al|b|...]z|A|B|...]1Z|_
real_const — int_const frac_part,,; exp_partop
int_const —  digit {digit}
frac_part — . inl.const
exp_part — it exp.prefix sign,p¢int_const
exp.prefic — el|E
sign - — |+
digit - 0|1]...|9

13



4 Aspects théoriques de la méthode

Dans la section 2 nous avons introduit informellement la sémantique d’une spécification, puis
nous avons décrit intuitiverhent la méthode permettant d’effectuer les différents tests. Dans ce
qui suit nous allons préciser ces notions, dans un premier temps nous définirons plus formellement
la sémantique d’une spécification puis nous montrerons comment la formule logique associée a une
spécification est obtenue. Nous prouverons ensuite que sous certaines conditions, toute solution de
la formule correspond a une exécution de la spécification. Ce résultat étant établi nous pourrons
montrer que la vérification d’une propriété sémantique se réduit 3 un test de satisfaisabilité.

4.1 Définitions

Avant de définir formellement la sémantique d’une spécification, quelques définitions prélimi-
naires sont nécessaires. Le formalisme utilisé peut paraitre lourd pour formaliser des notions qui
s’expriment facilement en langage naturel. Ceci ne signifie pas que la formalisation soit inutile
car elle a permis par exemple de mettre en évidence des cas qui avaient initialement été oubliés
et c’est bien la un des buts essentiels de la formalisation !

Comme dans toute la suite de ce document, nous nous plagons uniquement dans un cadre multi-
sorté certaines conventions usuelles de notation sont parfois omises.

Soit § = {s1,...,8%} un ensemble de symboles de sortes et O = {f,g,h,...} un ensemble
de symboles d’opérateurs. On appelle ensemble des déclarations d’opérateurs ’ensemble
F contenant pour chaque opérateur f de O un unique profil de la forme f : s;,...,8, — s tel
que s,s; € S. Le cardinal n définit ’arité de f qui sera notée ar(f). Un opérateur d’arité 0 est
appelé une constante et F,, désignera l’ensemble des déclarations d’opérateurs d’arité n. Etant
donnés S et F, on appelle signature ¥ le couple (S, F). Les extensions naturelles des opérateurs
ensemblistes seront utilisées sur les signatures et par abus de notation on écrira parfois f € F,
feTetse X aulieu fe OetseS. Une interprétation de ¥ est une X-algebre A décrite
par le couple (SA, F4) ot :

— 84 est le support de 1’algébre défini par 'union des éléments d’une famille {s# | s € S}.

— FA est une famille de fonctions {fArsfix o xst =2 | (f:51,...,80 = s) € F}.
Par la suite Dom(f4) désignera le domaine de f4.

Soit A = (84, FA) et B = (8B, FB) deux Y-algebres. Une application h : SA — S5 est une
X-application si pour tout s € S et pour tout @ € s2 on a h(a) € sB. Une X-application A :
S# — 88 est un homomorphisme de S-algébre si pour tout f € F, et pour tout (ay,-..,a,) €
Dom(fA) on a h(fA(ay,.--,a)) = f%(h(a1),...,h(a;)). Un homomorphisme bijectif est un
isomorphisme et un homomorphisme d’une ¥-algebre dans elle méme est un endomorphisme.
Soit ¥ une signature et X un ensemble dénombrable de variables tel que chaque variable z a
une unique sorte s. On dit que ¢ est un Y-terme a variables dans X, de sorte s, noté ¢ : s, si
{ est une variable de sorte s ou si £ = f(ty,...,tn) et (f :81,...,8, = 8) € Fett;:s;. Par
définition ’ensemble des ¥-termes peut clairement étre muni d’une structure de X-algebre que
'on désignera par 7(Z, X'), les variables seront notées v, z,y, z et les termes [, 7, ¢, . Par la suite
on fera parfois la confusion entre algebre et support pour les termes. L’ensemble des variables
qui apparaissent dans un terme ¢ sera désigné par Var(?).

Etant donnés 7 (X, ") et une X-algebre A on appelle valuation de X toute E-application p :
X — SA. L’ensemble des valuations de X sera désigné par S§. On peut montrer que p a un
unique prolongement p par morphisme pour toute X-algebre. Cette propriété s’exprime en disant
que 7 (X, X') est & isomorphisme pres la 3'-algébre libre engendrée par A’ de la classe des -
algébres. Etant donné un terme t de 7 (X, X') on appelle interprétation de ¢ dans A la fonction
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tA : S¢ — S telle que t4(p) = p(t). Par la suite une valuation sera désignée par une lettre
grecque minuscule et on fera parfois la confusion entre une valuation et son prolongement par
morphisme. La composition de valuations sera notée par juxtaposition et la restriction d’une
valuation p & un ensemble de variables V C X, sera désignée par pv-

Etant donnée p une valuation X — 7(X, X') qui est I'identité presque partout on appelle substi-
tution endomorphisme qui prolonge p. Id désigne la substitution identité, une substitution
bijective est un renommage et une substitution o est idempotente si 02 = 0. Le domaine
d’une substitution o, noté Dom(o), est I’ensemble des variables z telles que o(z) # z. Son codo-
maine, noté Cod(c) est ’ensemble {o(z)|2 € Dom(c)}, et son image, notée Range(c), est I’en-
semble des variables apparaissant dans les termes de son codomaine, c’est-a-dire U,ecoq(s)V ar(t).
La restriction de o a un ensemble de variables V C A’ est notée o)y, et définie par oy(z) = o(z)
si z € V et oy(z) = z sinon. Par la suite, une substitution & sera souvent représentée par
son graphe {z — o(z)|z € Dom(o)}. Si V = (v1,...,v,) est un n-uplet de variables toutes
distinctes et 7 = (#1,...,t,) est un n-uplet de termes, on utilisera parfois la notation condensée
¥+ t pour désigner la substitution {v; > t1,...,v, = t,}.

Soient ¥ une signature telle que bool € S et f un opérateur tel que f : s1,...,8, — s € F.
Si pour tout ¢, s; = bool et s = bool alors f est un connecteur, si pour tout z, s; # bool et
s = bool alors f est un prédicat et f est une fonction si pour tout ¢, s; # bool et s # bool. Par
la suite les ensembles de déclarations de connecteurs, de prédicats et de fonctions seront désignés
respectivement par F., F, et Fy, ces ensembles induisent les signatures X, T, et Ly dont les
sortes sont celles qui apparaissent dans les déclarations d’opérateurs.

Soit £. ou F, est un ensemble de déclarations de connecteurs usuels (faux: L, vrai: T, non: -,
et: A,ou: V, implique: =, ...). Pour exprimer les sens de ces connecteurs, il faut utiliser, non
pas une X -algébre quelconque, mais une algebre qui définit le sens classique des connecteurs.
Considérons par exemple la signature booléenne ¥, = ({bool}, F;) ou F} est I’ensemble des
déclarations de T, L, =, A et V dans ce cas 'interprétation de I, doit étre une algébre de
Boole, dans la suite on représentera le support de cette algébre par 2 = {0,1} qui suffit &
exprimer une sémantique & deux valeurs (0 pour faux et 1 pour vrai).

Soit ¥ = £ U T’ une signature telle que X’ ne contient pas de connecteur, une interprétation
booléenne de ¥ est une interprétation dont la restriction a Xy est une algebre de Boole. Si X’
est un ensemble dénombrable de variables de sorte bool alors on appelle formules de calcul des
propositions sur X les termes de 7(Zp,A’). Le choix de la signature utilisée pour définir les
formules du calcul des propositions n’est pas unique. En fait la seule condition a satisfaire est que
. soit une base, ce qui signifie essentiellement que pour toute application f : 28 —. 2 il existe
un terme ¢ de 7(X,, X'), tel que f soit codé par I'interprétation de t. Soient ¥ = X, UX, UZ; une
signature et X' un ensemble dénombrable de variables de sortes différentes de bool. Les formules
du premier ordre sans quantificateur sont les éléments de 7(Z, X'), comme précédemment
le choix des connecteurs n’est pas unique. Par la suite, les éléments de 7 (X, X') seront simplement
appelés formules logiques et désignés par des lettres grecques minuscules, de plus, ’ensemble de
variables ou la signature seront parfois sous entendus. Soit o une formule logique de 7(Z, X').
Une interprétation A de ¥, satisfait o si pour toute valuation p on a a(p) = 1, a est valide
si toute interprétation booléenne de X, satisfait « et a est satisfaisable dans 'interprétation A
de T, s’il existe une valuation p telle que a*(p) = 1. Dans ce cas on dit que p est une solution
de o dans A. '

4.2 Syntaxe abstraite d’une spécification

Dans la section précédente nous avons donné la syntaxe concrete d’une spécification. Celle ci
décrit les chaines de caractéres qui sont une spécification bien construite. On peut donc voir
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la syntaxe concrete comme 'outil qui permet la définition d’une spécification par Vutilisateur.
La syntaxe abstraite est un autre type de représentation des spécifications; son réle essentiel
est de permettre une définition simple de la sémantique d’une spécification ou en d’autres
termes de son comportement. Dans le méme ordre d’idées, la syntaxe concréte permet de décrire
naturellement les différents objets construits a partir d’une spécification comme par exemple les
formules logiques dont il est question dans I'introduction de cette section.

Des ¥-algebres seront utilisées pour définir la syntaxe abstraite car une spécification est essen-
tiellement composée de termes qui sont évalués dans des structures classiques (corps des réels,
ensemble fini pour les types énumérés, etc.). Dans ce qui suit nous allons décrire la signature de
notre X-algebre. Afin d’alléger la lecture, certains opérateurs sont surchargés, ce qui ne porte pas
a conséquence puisque ces derniers peuvent étre renommés en fonction de leur profil. Supposons
que la spécification considérée ait les propriétés suivantes:

- Les types énumérés utilisés sont :

£'= {b,....0%)
£2= {b2,...,b%,}

glz {bll""’bi[}

Remarquons que les types énumérés anonymes (déclaration de la forme: entrees: z,y :<
a,b,c >) ne posent pas probleme puisqu'il suffit de leur donner un nom arbitraire. Par la
suite on appellera type de base tout type qui n’est pas un type contraint.

— Y est ’ensemble des variables d’entrée. Cet ensemble est 'union des ensembles suivants:
Y™ pour les variables de type réel et Y& pour celles de type &£*. De fagon analogue pour les
variables de sortie on a les ensembles Z, Z™ et Z¢. L’ensemble de toutes les variables de
la spécification sera noté X = Y U Z, X" et X désignerons les sous-ensembles de X de
fagon similaire 3 Y et Z.

Dans ces conditions, la signature ¥ est définie par ¥ = Xy U X, U Xy ou:
¥ s déclare les opérateurs fonctionnels. L’ensemble des sortes de base est défini par:
1 .
Sy = {reel} U{enum’}
=1

et '’ensemble des déclarations d’opérateurs par:

* : reel X reel — reel -
+ : reel x reel — reel I .
Fr=3 - : reel x reel — reel U {r = reel} U U{bf i~ enum’ }

reR T i=l1i=1
— : reel — reel

ol R est ’ensemble des nombres réels. Remarquons qu’a chaque nombre réel est associée
une déclaration de constante dans la signature. L’ensemble des déclarations n’est donc pas
récursivement énumérable comme c’est usuellement le cas. Cette remarque ne porte pas a
conséquence car les résultats utilisés par la suite ne font pas appel a cette propriété.

T, déclare les prédicats, dans notre cas I’ensemble des sortes est:

l
Sp = {bool, reel} U {enum’}

i=1
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et pour ’ensemble des déclarations d’opérateurs on a:

( = : reel x reel — bool )
# : reel x reel — bool ,
Foo= > : reel x reel — bool U { = enum’i X enumi — bool }
P > : reel x reel — bool ( ~ # : enum! x enum’ — bool
< : reel x reel —bool |7
L < ¢ reel X reel — bool |

¥y déclare les connecteurs booléens classiquement. Pour les sortes on a S = {bool} et pour
les déclarations d’opérateurs on a:

: bool x bool — bool
: bool x bool — bool
: bool x bool — bool
: bool x bool — bool
: bool x bool — bool

Ty =

> < 1 -~

Si on considére les éléments de X” comme des variables de type reel et ceux de X* comme des
variables de type enum' alors on peut définir la X-algebre libre 7(X, X). Dans ces conditions, la
syntaxe abstraite d’une spécification & n 4 1 régles est définie par le n-uplet S = (pre,CT,LR)
ou

- pre est la conjonction des préconditions.

~ CT est un ensemble de couples qui décrit les contraintes de types. Le couple (z,t) est
élément de CT si et seulement si ¢ est une formule de 7(X, X) qui code le domaine de
par rapport a son type de base.

- LR = [ro,71,...,7,] est une liste de couples 7; = (¢;,0;) ol ¢; € T(X, X) est la condition
de la régle numéro 7 et ou o; et une substitution de 7(¥, X ) représentant I’ensemble des
assignations de la régle i. De fagon plus explicite (z + t) est dans le graphe de o; si et
seulement si = ¢ ést une assignation de la régle ¢. Une régle non conditionnelle a comme
condition la constante T.

Remarquons que le support de 7 (%, X') contient des termes illicites dans une spécification puisque
par exemple 7(X, X ) contient des termes non linéaires alors que ceux-ci sont interdits dans une
spécification. Cette remarque ne porte pas a conséquence car 'important est que tout terme
apparaissant dans une spécification soit un terme de 7(%, X ).

Exemple 5 La relation entre syntaze conéréte et syntare abstraite est relativement simple comme
le montre cet exemple. Si on considére la spécification suivante

module: exemple

types: positif : reel[0 < Q]
intervalle : positi f[@ < 20]
entrees: ' z,y : intervalle
sorties: u,v : positif
preconditions: 2z < y;
bases: v =2 :
exceptions: siz+2+y <10 alorsu=2 etv=14%*y;
siz+2xy>10 alorsu=12 etv=1.6+y;
validations: siv>10 alorsv = 10;



alors avec la syntaze abstraite la spécification est décrite par (pre,CT,LR) ot :

pre = <y
(( 2z, 0<zAZ<20 ),
_ J Oy 0<yny<20 ),
TN (w0 )
(v, 0<v) )
(T {v— 2} )s
IR = (( 2+2+xy<10 ,{u—2, v—14xy} ),
- (( z42+xy>10 ,{u—12, v—16xy} ),
| ( v>10 ,{v 10} )

4.3 Sémantique d’une spéciﬁcation

Maintenant que nous avons une syntaxe appropriée, nous allons pouvoir définir le comportement
d’une spécification pour une valuation de ses variables d’entrée.

Dans un premier temps, nous allons définir une interprétation de la signature utilisée dans la
syntaxe abstraite, puis nous utiliserons cette derniere pour définir la sémantique d’une spécifica-
tion. Si R est I’ensemble des nombres réels et si £’ est ’ensemble des constantes du j*™ type
énuméré, alors le support de l’interprétation A de ¥ est défini comme suit :

reel =R et (enum?)* = &7 et bool = 2

Le support S# de la X-algébre étant défini nous pouvons donner V'interprétation des fonctions
de F. '

}'f: Pour toute les constantes r : reel on a 4 = r avec r € R, pour les fonctions binaires

{+4, =4 +4} et unaire {-*} 1a sémantique est la méme que dans le corps des réels. Pour
toute constante b} : enum? on a (b!)* = bl avec b! € enum/.
.7-';4: Si les arguments du prédicat sont de sorte reel alors la sémantique de son interprétation
est la méme que celle du prédicat correspondant sur les réels. Si tous ses argument sont de
sorte enum’ alors =4 est Pidentité et #4 la négation de I'identité.

}"bA: La sémantique des fonctions de .7-';4 est celle des fonctions booléennes correspondantes.

Soit une spécification S = (pre,CT,LR) et une valuation p : ¥ — S* appelée valuation
initiales. Le résultat de I’exécution de S pour p, notée S(p), est soit le symbole V soit une
valuation p’ : X — S# appelée valuation finale. Intuitivement si le résultat est V alors un
échec s’est produit durant ’exécution et si le résultat est une valuation p’ alors p’ indique la
valeur des variables apres I’exécution de la spécification. Plus formellement la sémantique d’une
spécification § = (pre,CT, LR) est donnée ci-dessous, les parties droites des égalités se lisent de
haut en bas et les indices des symboles V ne sont pas significatifs, ils serviront a décrire la cause
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de I’échec:

Vi si I(z,t) € CT, p(t) =0 sinon

(pre,CT, LR)(p) 'Vy si Var(pre) £ Dom(p)  sinon

Vs si p(pre)=0 sinon
(CT, LR)(p)

. soit p' = (CT,70)(p)
(CT,[ro,...,ma))(p) = V si p=V sinon
A (CT [y, ma])(P)

(€T, [))(p) =p
(V4 si Var(()e) € Dom(p) sinon
p si p(e)=0 sinon
(CT,(c,0))(p) = Vs si Range(o) € Dom(()p) sinon soit p' = p(o)
' Ve si Iz,t) € CT, p'(t)=0 sinon
0

Rappelons que les variables de sortie ont une valeur indéterminée au début de I’exécution de la
spécification. Dans ces conditions, les causes d’échec sont les suivantes:

V¥V, La valeur d’au moins une variable d’entrée est hors domaine.

V2 Au moins une variable de‘sortie apparait dans une précondition.

Vs Au moins une précondition n’est pas satisfaite.

V4 Au moins une variable de la éondition d’une regle est indéterminée quand elle est évaluée.

Vs Au moins une variable d’un membre droit d'une assignation est indéterminée quand il est
évalué. -

Ve Une variable est assignée hors de son domaine.

A partir de ce point nous ne considérerons que des valuations initiales qui excluent les
échecs V; et que des spécifications S qui excluent les échecs V,, V3, Vi, Vs et V. Nous
verrons par la suite comment i} est possible de tester si une spécification satisfait cette
propriété.

En donnant la sémantique d’une spécification S, nous avons décrit quelle était la valuation finale
en fonction d’une valuation initiale. Par la suite une autre information qui nous intéressera
sera: quelles sont les régles qui se sont déclenchées lors de P'exécution. Si S est une spécification
contenant n + 1 régles et si A dénote les entiers naturels alors un chemin d’exécution pour §
est un mot du monoide libre ({+, -} UN)* de la forme:

8500511822 ...5,.1n

telle que pour tout ¢ € [0..n] on ait s; € {+,—}. Si s; = + alors cela signifie que la régle numéro
¢ s’est déclenchée et si ce n’est pas le cas alors s; = —. Si S est une spécification et si p est
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la valuation initiale alors le chemin d’exécution obtenu peut étre vu comme une sémantique
particuliére de S notée Ch(S, p). Dans la définition suivante . dénote la concaténation de mots
et ¢ le mot vide. '

Ch((pTe,CT,LR), P) = Ch(LRaOa ,0)
Ch([(¢i,0:)sTit1y- -+ Tnly 3, p) = Ch(ri,i,p).Ch{[rig1,.. . Tnly1 + 1,0

: oup' =psip(c;)=0et p’ =p(o)siplc)=1
Ch([},i,p) = ¢

-1 si p(

Ch((ci,0:),1,p) = {+i si Z(

¢)=0
C,’) 1

Remarque 1 Soient une spécification S et une valuation initiale p. L’analyse des deuxr séman-
tiques permet de remarquer que si on calcule le chemin Ch(S,p) alors dans le dernier appel
récursif Ch([],1,p") on a p’ = §(p).

4.4 Formule logique et spéciﬁcaf,ion

Dans cette section nous allons associer une formule logique a toute spécification et ensuite nous
montrerons le lien qui existe entre exécution de la spécification et satisfaisabilité de la formule
construite. Dans un premier temps nous allons décrire la construction de la formule avec le méme
formalisme que celui utilisé pour la sémantique. :

Si § = (pre,CT, LR) est une spécification et w un chemin d’exécution pour S alors la formule
F(S,w) est définie par: . '

F((pre,CT,LR),w) F(LR,w,id)

{ﬂw(c)/\F([rl,...,rn],w,gp) si §=—

F([(C’J)’Th.. .,Tn],S-k-'w, (P) QO(C) A F([Tl,- . -,rn],w,<p(o’)) si s=+

F(ll,e, ) =T

ou id la substitution identité de 7(X,X), s € {—,+} et k € N. 1l existe un lien étroit entre
la substitution ¢ qui est perpétué dans F(S5,w) et la valuation p calculée dans la sémantique
de S, nous donnons ci-dessous leurs évolutions respectives afin de mettre en évidence ce lien.
Supposons que w soit le chemin d’exécution de S pour la valuation initiale p dans ce cas

Evol(S,w, p) = Evol(LR,w,p,id)
Evol([(c,0),71, ...y a)yS.kw, p,0) = Evol([ry,...,ra),w, 0, ¢)
ou p=pet =¢p si s=— et
p'=plo)et ' =p(o) si s=+
Evol([),e,p,¢) = (py¥) '

ou k € N. On peut facilement voir que Evol a été obtenu en nettoyant la sémantique de S et la
fonctions F.

Lemme 1 Soient S est une spécification et p une valuation initiale. St w = Ch(S, p) alors
Evol(S,w,p) = (p',¢') est tel que p’ = p(¢') [Dom(p’)] et Dom(¢’) C Dom(p’)
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Preuve: La preuve se fait par récurrence sur le nombre de régles n de la spécification avec
la notation p’ = p, et ¢’ = . Si n = 0 alors on a pg = p(po) = p(id) [Dom(po)] et
Dom(pg) C Dom(pg). Si n > 0 alors avec I’hypotheése pn_y = p(@n-1) [Dom(pn_1)] et
Dom(pp_1) C Dom(pn—1) on a deux cas. Si s = + alors pp, = pp_1(0) et ¢p = pn_1(0) et
en utilisant I’hypothése on a donc

pn = Pn-1(0) =hyp P(n-1(0)) = p(@n) [Dom(pn-1) U Dom{o) = Dom(py)]

et Dom(pn) C Dom(p,). Si s = — alors la preuve est triviale puisque p, = pp—1 et
Pn = Pn-1- L O

Le lemme suivant énonce le lien qui existe entre solution de la formule et exécution de la spéci-
fication.

Lemme 2 Soient une spécification S = (pre,CT,{(co,00),-..,(n,0n)]) et un chemin d’exécu-
tion w = s90,811...8,n pour §. p est une solution de F(S,w) si et seulement si Ch(S5,p) = w.

Preuve: Dans la preuve ; et p; font référence aux valeurs courantes de ¢ et p lorsque (c;, 0;)
est traité dans F(S,w) et Ch(S,p).

Si p est solution de F(S,w) alors pour tout i € [0..n] on a p(¢,~(c,~)) =1sis =+et

p(pi(c;)) = 0si s; = —. Si s; = + alors par le lemme précédent on a p; = p(¢;) [Dom(p;)}
donc pi(c;) = 1 et Ch((ci,05),4,p) = +. Si 8; = — alors le raisonnement est le méme.

La preuve de la réciproque est similaire: si Ch(S,p) = w alors pour tout i € [0..n] on
a pi(c;) = 1si sy = + et pi(e;) = 0si s; = —. Comme on a p; = po10;...0;_; et
@i = 0102...0;—1 on en déduit p(pi(c;)) = 1si 8; = + et p(pi(—c;)) = 1si sp. = —. La
formule étant une conjonction de termes.de cette forme on en déduit que p est solution de
F(S,w) . | a

Le lemme suivant permet d’obtenir plus d’information sur les exécutions d’une spécification §.

'Lemme 3 Soient S une spécification et w un chemin d’ezécution pour §. Si p est solution de
F(S,w) alors S(p) = p(¢’) ot ¢ est la substitution courante lors de la derniére étape de la
construction de F(S,w) c’est ¢ dire F([],¢, ¢')

Preuve: C’est une conséquence directe du lemme 1 et de la remarque 1. 0

Remarque 2 Ce lemme est important car il permet de déterminer a partir d’une solution p
de F(S,w) la valuation finale pour la valuation initiale p. En fait c’est la valeur des variables
¢ ntmporte quel moment de Uexécution qui peut étre déterminée, en effet si on s’intéresse par
exemple a la valeur des variables aprés le déclenchement de la régle numéro i il suffit de considérer
- la spécification tronquée d partir de la régle 1.

"1l est possible de compléter F(S,w) de fagon a ce que la valeur d’une variable d’intérét soit
directement retournée dans la solution de la formule. St on s’intéresse par exemple d la valeur de
z apres le déclenchement de la régle i alors il suffit de considérer la formule F(S,w) Az’ = ¢i(x)
ou ' est une nouvelle variable.

Supposons que ’on ait ajouté a F(S,w) un ensemble de variables d’intéréts X' et que la formule
obtenue soit F'(S,w), si on ajoute a F'(S,w) une formule logique quelconque C(X') a variables
dans X' alors F(S,w) ANC(X') aura une solution si et seulement si il eziste une valuation initiale
p telle Ch(S,p) = w et C(X') soit vérifié durant ’ezécution. Il est ainsi possible de vérifier que .
la valeur finale d’une variable ne dépasse pas une certaine borne, etc.
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4.5 Veérification

Dans ce qui suit nous allons mettre a profit les résultats obtenu plus haut pour effectuer les deux

tests qui nous intéressent.

4.5.1 Test d’ambiguité

Si § = (pre,CT, LR) est une spécification alors I’ambiguité de la variable de sortie z se teste

comme suit :

1. Soit R I’ensemble des reégles d’exception qui assignent la variable z dans leur conclusion.
On construit ’ensemble W de tous les chemins d’exécution qui codent le déclenchement

d’au moins deux regles de R.

2. On construit la formule

F= \/ (F(S,w)Apre ACT)
weW '
Notons qu’en ajoutant les contraintes de type de cette maniére, ces derniéres ne sont prises
en compte que pour la valuation initiale.

. On teste la satisfaisabilité de F et par le lemme 3 on a: il y a ambiguité sur z si et
seulement si F est satisfaisable. En d’autres termes cela signifie qu’il existe au moins un
chemin w € W tel que F(S, w) soit satisfaisable donc il existe une valuation initiale p telle

qu’au moins deux regles de R se déclenchent.

Le test de non ambiguité consiste a répéter ce processus pour toutes les variables de sortie.

4.6 Test de non définition

Si S est une spécification alors la non définition de la variable z se teste comme suit :

1. Soit R I’ensemble des regles qui assignent la variable z dans leur conclusion. Si R contient

une regle non conditionnelle alors z est défini. Si ce n’est pas le cas on construit ’ensemble
W de tous les chemins d’exécution qui codent le non déclenchement de toutes les régles de

R.

. On construit la formule
F = \/ (F(S,w)Apre ACT)
weW
Notons qu’en ajoutant les contraintes de type de cette maniére, ces derniéres ne sont prises
en compte que pour la valuation initiale.

. On teste la satisfaisabilité de F' et par le lemme 3 on a: z est non défini si et seulement si
F est satisfaisable. En d’autres termes cela signifie qu’il existe au moins un chemin w € W
tel que F'(S, w) soit satisfaisable donc il existe une valuation initiale p telle qu’aucune regle
de R ne se déclenche.

Le test de non définition consiste a répéter ce processus pour toutes les variables de sortie.
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4.7 Table de dépendances

On peut remarquer que pour chacun des deux tests, le but est de déterminer si un ensemble de
regles se déclenchent ou ne se déclenchent pas pour toute valuation initiale.

Considérons dans un premier temps le cas d’une seule régle. Il est clair que le declenchement
d’une régle donnée ne dépend pas des regles qui la suivent dans la spécification. D’autre par il est
possible que le déclenchement de cette régle soit indépendant de certaines régles qui la précede
dans la spécification. Afin de considérer les formules logiques les plus courtes possible, des tables
de dépendances sont construites. :

Soit une spécification contenant n régles [(c1,01),72,...,7x] et k variables [z, 22, ..., zk). Deux
tables de dépendances sont construites simultanément :

~ La table de dépendances de valeurs TDV est un tableau (k X n) de booléens tel que
TDV(i,j) =1 sila valeur de la variable z; dépend de la régle r; et TDV(¢,5) = 0 sinon.

- La table de dépendances de déclenchements T DD est un tableau (n x n) de booléens tel
que TDD(i,j) = 1 sile déclenchement de la régle r; dépend de la régle r; et TDD(4,5)=0
sinon.

- Ces tableaux initialisés a 0 sont construits simultanément. La notation & un argument pour les
tableaux référence les lignes et la notation a zéro argument référence tout le tableau. -

TDV =0
TDD =0
Pour i = 1 a n faire
TDV’ =TDV
Pour z; € Dom(o;) faire
TDV(j) = TDV'(5) \V TDV()
z1€Var(c;)uVar(oi(z;))
TDV(j,i)=1
fin
TDD(j) = TDD'(5) V TDV'(1)
z1€Var(c)
fin

Ou en d’autres termes,

— Si la variable z; est assignée par ¢ dans la régle ¢ alors la dépendance de valeur de v; aprés
la régle ¢ est égale a la dépendance de valeur de v; avant la régle ¢ plus la régle ¢ plus les
dépendances de valeurs des variables qui apparaissent soit dans ¢ soit dans la condition de
la regle . Si la variable z; n’est pas assignée pas la regle ¢ alors sa dépendance de valeur
est inchangée.

- La dépendance de déclenchement de la régle i est égale a ’ensemble des dépendances de
valeurs de toutes les variables qui apparaissent dans la condition de la regle <.

Ces tables sont abondamment utilisées dans tout le programme afin de minimiser le travail
effectué. Remarquons finalement que la dépendance de déclenchement d’un ensemble de regles
est égale 3 'union deés dépendances de déclenchement des regles de ’ensemble.
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4.8 Test de satisfaisabilité des contraintes réelles linéaires.

L’algorithme implanté teste si une conjonction d’équations LX = ¢, d’inéquations larges LX < ¢,
d’inéquations strictes LX < ¢ et de diséquations LX # ¢ admet une solution. Le probleme est
donné sous la forme canonique d’une matrice A nxm et d’un vecteur colonne C' & m composantes.
La matrice est divisée logiquement en quatre parties contenant respectivement les coefficients des
équations, des inéquations larges, des inéquations strictes et des diséquations.

A =Gy
Ay <[ Cs
A p—
A3 <|Cs ¢
Ay | #£|Cy
qu’on notera sous la forme
Ay | Cy
As | C,
Az | Cs
A4 C4

Le test consiste essentiellement a déterminer P'enveloppe affine de I’ensemble des solutions des
contraintes positives puis a tester que cette enveloppe n’est pas contenue dans un des hyperplans
exclus par les contraintes négatives.

4.8.1 Réduction du probléeme par les égalités

On commence par réduire toutes les contraintes par les égalité au moyen d’un pivot sur A;. Pour
chaque ligne de Ay, on choisit un pivot non nul puis on annule tous les coefficients en dessous du
pivot dans A. Le résultat est de la forme

A
4| ch
Ar
AL

A cc stade, soit A} contient une ligne nulle avec un coefficient non nul sur la ligne correspondante
de C{, auquel cas le probléme n’admet pas de solution, soit on peut oublier [ A} | C] ]. En effet,
a partir de toute solution de

AL | ¢
A3z | C3
Ay | Cy

on pourra calculer une solution du probléme initial.

4.8.2 Recherche d’une solution aux inéquations

Dans cette phase de P’algorithme, on considére toutes les inéquations comme des inéquations
larges. On se rameéne a une conjonction d’équations a satisfaire sur les réels positifs. Pour cela,
on introduit des variables d’écart, c’est a dire que l'inéquation LX < c est transformée en
LX +y=¢ y>0.

En pratique, cela revient & considérer la matrice [A%; I | Cj5] out Aj; (resp. Cj3) est la matrice
formée des lignes de A et A (resp. C} et C3%). Par un pivot sur les lignes de A%, on réduit cette

matrice a
B R|C"
0 S|D

24



ou le rang de B est égal a son nombre de ligne et D est un vecteur colonne positif. Le probleme
est maintenant de déterminer si le probléme

BX + RY =C” .
P:¢ S5Y=D
Y >0

admet une solution, ce qui revient & déterminer si

SY =D
Q'{YZO

admet une solution. En effet, a partir de toute solution de @, on pourra calculer une solution de

P.

Une solution de () sera obtenue par ’algorithme du simplexe appliqué au probléme d’optimisation

minzz\;
SY+A=D
Y,A>0

ou les A; sont les variables artificielles et A est le vecteur des A;. On a immédiatement la solution
de base admissible (Y,A) = (0, D) car D est positif. Le tableau initial du simplexe est donc

D8 - 8P

D | s ... g

ol 57 désigne la j®™¢ colorine de S.
Le tableau retourné par l’algorithme du simplexe est de la forme

al?
DT

Si & est non nul, le probléme @ (et donc P) n’admet pas de solution. Sinon apres ehmma.tlon
des variables artificielles, le tableau est de la forme

Ynv
——
0 0
Ye{ | Dy T

ou Yp est constitué des variables de base et Yy des variables hors basé. (Yp,Yy) = (Djp,0) est
alors une solution de Q.
4.8.3 Recherche des équations implicites

Le probleme consiste maintenant & déterminer parmi les inéquations de P lesquelles sont en fait
des équations. Ces inéquations sont appelées équations implicites et définissent ’enveloppe affine
de I'ensemble des solutions de P.
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Si le probléme P est de la forme P A LX < ¢, LX < c est une équation implicite de P si et
seulement si P = LX = ¢, ou encore P == LX > c.

Déterminer si Lz < c est une équation implicite revient a déterminer si max{y|SY =D, Y >
0} = 0 ol y est la variable d’écart introduite dans I'inéquation LX < ¢. On ne va donc travailler
que sur les variables d’écart.

Lorsqu’on a déterminé qu’une inéquation implicite est une équation implicite, on peut remplacer
la variable d’écart correspondante par 0 dans SY = D (ce qui revient a supprimer une colonne
de ) et oublier 'inéquation. De méme, lorsqu’on a déterminé qu’une inéquation n’est pas une
équation implicite, on peut ’oublier grice au théoreme suivant.

Théoréme 1 57 L) X < ¢ est une équation implicite de P = (AX < BAL1 X <¢;AL:X < ¢3)
et Lo X < ey nlest pas une équation implicite de P, alors L1 X < ¢, est une équation implicite de
AX < BANL; X <g¢.

En partant de la solution de P trouvée précédemment, on peut pour certaines inéquations dé-
terminer immédiatement si elle sont ou non des équations implicites.

- Si une composante de la solution de P est non nulle, la variable d’écart correspondante n’est
donc pas nulle et 'inéquation associée n’est pas une équation implicite. On peut supprimer
la ligne correspondante dans le tableau du simplexe.

) : ot ? 0T
o A —|: |l A sta>0
A’ A

En itérant ce processus, on finit avec un tableau de la forme

0f7?
017

— Si le tableau contient une ligne positive, c’est a dire est de la forme

yi] T yiN

vi | 0 L L>0

en posant I, = (Ly,...,Ln) avec L; > 0, I’équation correspondant a cette ligne est
¥i + Layiy +- - Lnyiy =0

Comme les y; sont positifs, y; est nul ainsi que chaque y;, pour lequel L; > 0. Les inéqua-
tions correspondantes sont des équations implicites. Les colonnes correspondantes ainsi que
la ligne de y; peuvent alors étre supprimées du tableau.

- Si la colonne j du tableau est négative Le systéme peut alors &tre écrit sous la forme

Y5 + A1¥n, + Cyi, + AsYy, =0 avec C <0
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-et admet en particulier la famille de solutions positives (Y, Yn,, 4:,,Yn,) = AM(-C,0,1,0),
(A > 0) ol y;, n’est pas borné. L’inéquation correspondante n’est donc pas une équation
implicite. Pour supprimer la variable y; (c’est & dire I'inéquation correspondante), il faut
encore la ramener dans la base en pivotant (on peut prendre un pivot négatif) ou que la
colonne soit entierement nulle (éventuellement vide au cas ou il ne reste aucune ligne dans
le tableau).

Preuve du théoréeme 1

La preuve du théoréme fait appel au lemme suivant

Lemme 4 Si AX < B .admet une solution et AX < B = CX < D, alors il existe A > 0 tel
que AMA=C et A\AB< D.

On prouve le théoreme par ’absurde en supposant que L, X < ¢; n’est pas une équation implicite
de AX < BALiX < c¢;. Les hypothéses sont alors: :

(HO) AXSB/\LQXSCQZ-——?L]XZQ
(Hl) AX, _<_VB/\L1X1 591 AL Xy < e
(H2) AX; < BALXy < &1

De ’hypothese (H1), on déduit que AX < BALX < ¢z admet une solution, ce qui nous bermet
d’utiliser le lemme. A
De I’hypothese (HO) et du lemme, on déduit

A+ MLy =-L; et AB+ Ajeg < —¢; avec AL, A1 >0 (1)
On a alors '
- S —L1X1 par (Hl)
= AMX)+ M L:X;, par (1)
S AB + /\1L2X1 par (Hl) car A > 0
< AB 4 Acy par (H1) car A; > 0
< —¢ par (1)

Les inégalités sont donc des égalités dont on déduit A;LaX; = Ajeq clest & dire A\ = 0 ou
Ly X1 = ¢;. Comme Ly X, = ¢y contredit (H1), on a A; = 0 et donc

AA =—-L; et AB < -0 (2)
On obtient alors |
- < -L1X, par (HQ)
= AAX; par(2)
< AB par (H2) car A > 0
< -q par (2)
Ce qui est impossible. . O
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5 Exemples d’exécution

Dans cette section nous introduisons les informations nécessaires pour la maintenance et ’amélio-
ration du programme. Pour ce faire, nous allons dérouler complétement sur un exemple les deux
tests qui sont implantés. Ces exemples serviront de support pour la description de 'implantation
du programme qui sera présentée dans la section suivante.

Afin d’étre le plus proche possible de la réalité I’exemple utilisé ci-aprés a effectivement été traité
par le programme. La plupart des tables et des formules qui sont données par la suite sont & une
remise en forme pres celles qui sont affichées par le programme lorsque les différentes options
sont utilisées au lancement du programme. Il est fortement conseillé au lecteur de cette section
d’essayer les exemples, de les modifier et d’afficher les différentes informations. La spécification
de Poption -h au lancement du programme provoque ’affichage des options disponibles :

Utilisation: versem -[123vst]

-1 : affichage resultat test court

-2 : affichage resultat test norma}

-3 : affichage resultat test long

-v : verifie la specification

-s : affiche structure interne specification
-t : affiche table interne specification

-h : affiche 1’aide

La specification est lue
sur 1l’entree standard.

5.1 Exemple pour le test de variable ambigue

Dans cette partie nous allons dérouler sur un exemple le test de non ambiguité des variables.
Avant de commencer rappelons qu’une variable de sortie v est ambigué s’il existe des valeurs pour
les variables d’entrée telles que la variable v soit assignée par au moins deux regles d’exception
lors de I’exécution de la spécification.

Rappelons qu’un chemin d’exécution est un mot syky, kz2ka, ..., snkn ou s; € {+,—1} et k; est un
numéro de régle. Un chemin d’exécution code le comportement de la spécification, par exemple
+1-2+43 signifie les régles 1 et 3 se sont déclenchées et la regle 2 ne s’est pas déclenchée.
Considérons la spécification de la figure 4 ot les numéros de régles sont en commentaire. Comme
I’ambiguité d’une variable de sortie correspond a ’assignation de cette derniere par deux regles
distinctes, nous allons tester pour chaque variable s’il existe une exécution qui satisfait cette
condition.
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/* Petit exemple de demonstration */
module: exemple
types: positif = reel [0 <= @]
entrees: z,y : positif
s z :<a,b,c>
sorties: v, w : positif
preconditions: z<y+2; .
bases:
/* 0 %/ v=2;
exceptions:
/* 1 %/ siz <10 alorsz=cety=z-letw = z;
/* 2 %/ siy> 10etz!=¢ alorsw =z + v;
/* 3 %/ siz=c¢c - alors w = y;

FiGg. 4 - Spécification exemple

Avant de détailler le déroulement du test pour cet exemple nous allons donner les points essentiels
de ce dernier en donnant pour chaque point les étapes correspondantes.

- Construction de la structure interne (étapes 1 a 2).
— Choix d’une variable de sortie par exemple w (étape 4).

- Choix d’une paire de régles qui assignent la variable choisie par exemple la paire (2, 3) pour
w (étape 6).

— Choix d’une chemin d’exécution tel que les deux regles choisies soient déclenchées, par
exemple +0+142+43 pour (2, 3). Nous verrons plus bas qu’il n’est pas nécessaire de consi-
dérer la régle 0. (étape 8). '

— Tester s’il existe une exécution qui satisfait ce chemin, si c’est le cas pour +0+1+2+3 alors
il y a ambiguité sur la variable w par les régles (2, 3) sur le chemin +0+1+42+43. (étapes 9
a 10).

ETAPE 1

L’analyse lexicale et syntaxique de la spécification est effectuée. Durant cette phase la table des
types, la table des symboles et la structure interne de la spécification sont construites. Pour cet
exemple, la structure de la table des types est (option -s au lancement):

TABLE DES TYPES:

Type: 2 : < enumere > contenant: ‘
nom: c no: 2 element type: <enumere>
nom: b no: 1 element type: <enumere>
nom: a no: O element type: <enumere>

Type: -1 positif : <contraint>
base_real <reel> 0 <= @

29



Cette table se lit comme suit : le type numéro 2 est a.nohyme (pas de nom apreés le numéro), c’est
un type énuméré qui contient les symbole c, b et a. Le type numéro -1 a pour nom ”positif”,
c’est un type contraint sur les réels tel que p est un élément de “positif” si 0 < p. Notons au
passage que les types contraints ont toujours des numéros négatifs et que la numérotation des
autres types commence a 2 car les numéros 0 et 1 sont réservés aux types de base booléen et réel.
La table des symboles a quant a elle la structure suivante (option -s au lancement):

TABLE DES SYMBOLES:

nom: w no: 1 var sortie type: positif <contraint>
nom: v no: 0 var sortie type: positif . <contraint>
nom: z no: 4 var entree type: < enumere >
nom: c no: 2 element type: < enumere >
nom: b no: 1 element type: < enumere >
nom: a no: 0 element type: < enumere >
nom: y no: 3 var entree type: positif <contraint>
nom: X no: 2 var entree type: positif <contraint>

qui se lit : le symbole w a le numéro 1, c’est une variable de sortie du type "positif” qui est un
type contraint, etc. Les symboles sont numérotés de 0 & n pour chaque type, en réalité toute
I'information de type est accessible depuis le descripteur de symbole puisque ce dernier contient
un acces au descripteur de type. ' '

De fagon simplifiée, les préconditions sont stockées dans une table de formules logiques et les regles
dans une table de couples (formule logique, substitution), la formule représente la condition et
la substitution la liste d’affectations. Ces tables peuvent également étre affichées avec P'option -s.

ETAPE 2

Apres linitialisation de la structure interne, cette derniere est utilisée pour construire les diffé-
rentes tables de dépendances. Commie nous le verrons a I’étape 8 ces tables servent essentiellement
a déterminer les regles qui doivent étre considérées pour un test donné. Les tables de dépendances
construites peuvent étre affichées avec 1’option -t au lancement. Pour notre exemple la premiere
table a la forme:

TABLE D’ASSIGNATION DES VARIABLES

Noregle: 0 1 2 3
v I

N R

Cette table indique les dépendances d’assignations, c’est a dire quelle régle assigne quelle variable.
Si 2 est un symbole de variable et si n est un numéro de regle alors la présence de | a 'intersection
de la ligne et de la colonne correspondantes signifie: z est assigné par la régle n. La présence
d’un point signifie au contraire que la régle n n’assigne pas la variable z. La seconde table décrit
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les dépendances de valeurs c’est a dire de quelle regle dépend la valeur d’une variable :

TABLE DEPENDANCES VALEURS

Noregle: 0 1 2 3
v |

Ny g

qui se lit par exemple pour la variable w: la valeur finale de la variable w dépend des regles 0, 1,
2 et. 3. On remarque que par rapport a la table précédente w dépend en plus de la regle 0. C’est
effectivement le cas car la variable v qui est assigné par la regle 0 intervient dans le calcul de la
valeur assignée a w dans la conclusion de la régle numéro 2. Toute dépendance d’assignation sera
forcément une dépendance de valeur car la valeur d’une variable dépend forcément des regles
ou elle est assignée. La derniére table qui est la plus importante indique les dépendances de
déclenchements : ' '
TABLE DEPENDANCES DECLENCHEMENTS

Noregle: 001 2 3

N = O

.

3 .|
Cette table se lit par exemple pour la régle numéro 2: le déclenchement de la régle numéro 2
dépend de la régle numéro 1. La raison de cette dépendance est la présence dans la condition de
la régle numéro 2 de la variable y qui est assignée dans la conclusion de la régle numéro 1.

' ETAPE 3

A ce stade, toute la structure interne est construite et le test lui méme va pouvoir débuter.
Dans cette étape O est initialisé avec 'ensemble des variables de sortie de la spécification donc

0 = {v,w}.

" ETAPE 4

Si O est non vide a cette étape alors une variable est choisie et retirée de O, si O est vide alors le
test est terminé. Pour le déroulement de notre exemple, supposons que cela soit le premier passage
dans cette étape et que la variable choisie soit w. Dans ces conditions on a O = O\{w} = {v}.

| ETAPE 5

L’ensemble P est initialisé avec toutes les paires de regles qui assignent la variable choisie. Pour
notre exemple cela donne P = {(1,2),(1,3),(2,3)}.

ETAPE 6

Si P est vide alors on saute 3 I’étape 4, si ce n’est pas le cas une paire est choisie et retirée de P.
Supposons pour le déroulement de notre exemple que cela soit le premier passage dans cette étape
et que la paire choisie soit (2, 3). Dans ces conditions nous avons P = P\{(2,3)} = {(1,2),(1,3)}.
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ETAPE 7

L’ensemble C est initialisé avec tous les chemins d’exécution qui codent le déclenchement de la
paire de regles choisie. Pour cette opération on ne considére que les régles dont dépendent les deux
regles choisie. En effet si le déclenchement des deux réegles choisie est indépendant d’une troisieme
regle alors cette regle n’est d’aucun intérét pour le test courant. Pour le déroulement de notre
exemple supposons que cela soit le premier passage dans cette étape et que le couple de régles
choisi soit (2,3). Dans ces conditions en utilisant la table de dépendances de déclenchements on
obtient P = {+1+2+3, —1+2+3}.

ETAPE 8

Si C est vide alors on saute a I’étape 6, si ce n’est pas le cas un chemin est choisi et retiré de
C'. Supposons pour le déroulement de notre exemple que cela soit le premier passage dans cette
étape et que le chemin choisi soit 4+1424-3. Dans ces conditions nous avons C' = C\{+1+2+3} =
{-1+2+3}.

ETAPE 9

Une formule logique est construite comme nous ’avons vu dans la section précédente. Si on
suppose que le chemin choisi est +1+2+3 alors la formule obtenue est donnée ci-dessous. Cette
formule a la propriété suivante: elle a une solution si et seulement si il existe une valuation
initiale qui conduit au déclenchement des réegles codées dans le chemin choisi. L’option -3 permet
’affichage des chemins choisis et des formules construites (afin de faciliter la lecture, les regles
non conditionnelles sont indiquées par un point a la place de + avec cette option). L’affichage
avec cette option est le suivant :

@

test non ambiguite var w par regle 2 3
cas : : +14243
formule : &(r-10<0, 2-11>0, al=¢, a=c,zc-y+2<0, —z2<=0, ~y<=0)

ou la formule est notée sous forme aplatie et ou & est le "et” logique. On reconnait successivement
dans cette formule

- la condition de la regle 1: z — 10 < 0,

- une partie de la condition de la regle 2 ou y a été remplacé par son assignation dans la
reglel (y=z—1): 2 — 11 >0,

— une partie de la condition de la régle 2 ou z a été remplacé par son assignation dans la
regle 1l (z=a):a! =c¢,

- la condition de la régle 3 ou z a été remplacé par son assignation dans la regle 1 (z = a):
a=c, -

- la précondition: z — y + 2 < 0,

- les contraintes de type: —z <=0et —y <= 0.
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ETAPE 10

Dans cette étape le test de satisfaisabilité de la formule construite est effectué. Pour notre exemple
la formule est clairement insatisfaisable & cause de a = ¢. Comme la formule n’a pas de solution
il n’existe pas de valuation initiale qui conduit au chemin choisi donc il n’y a pas ambiguité sur
la variable w pour le chemin +1+2+3. Ceci est signalé pas le message "pas d’ambiguite” ala
suite de ’affichage précédent si 'option -3 est spécifiée. Apres cette étape on continue a 1’étape
8.

5.2 Exemple pour le test de variable indéfinie

Le principe de ce test est essentiellement le méme que celui de variable ambigué. Avant de com-
mencer rappelons qu’une variable de sortie v est indéfinie s’il existe des valeurs pour les variables
d’entrée telles que la variable v est indéfinie apres I’exécution de la spécification. Nous n’al-
lons pas complétement développer ce test qui est trés proche du précédent mais nous donnerons
cependant les étapes principales et les variations par rapport au test précédent.

Construction de la structure interne

!

Choix d’une variable de sortie par exemple w

|

Détermination de ensemble R de toute les regles qui assignent w, pour notre exemple nous
avons R = {1,2,3}.

Choix d’une chemin d’exécution tel qu’aucune des regles de R ne soit déclenchée par
exemple +0—1-2—3. Comme dans le test précédent la régle 0 n’est pas nécessaire donc
I’unique chemin a considérer est —1-2-3.

- Construction de la formule correspondante et test de la satisfaisabilité de cette derniére.
Si la formule est satisfaisable alors il existe des valeurs initiales qui conduisent au non
déclenchement des régles 1, 2 et 3 donc w est une variable indéfinie. Si ce n’est pas le cas:
alors pour toute exécution de la spécification, w a une valeur finale qui est définie.

La formule qui est construite et le verdict dans notre cas est donné ci-dessous (option -3 au
lancement du programme).

teste si w defini en sortie

cas : —-1-2-3

formule : &(N(z-10<0), &(y—-10>0, 2!=¢), (2=¢), z-y+2<0,
: -z <=0, ~y<=0)

variable definie .

Dans cette formule on reconnait :

la, négation de la condition de la regle 1: {{z — 10 < 0),

- la négation de la condition de la regle 2: '&(y — 10 > 0, 2! = ¢),

la négation de la condition de la régle 3: !(z = ¢),

la précondition: z —y+ 2 <0,

*

" les contraintes de type: —z <=0et —y <=0.
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6 Description de 'implantation

Nous décrivons maintenant la structure générale du programme. Les fichiers de définitions étant
aboudamment commentés il est fortement conseillé au lecteur d’avoir les fichiers de définitions
(extension ".h”) & disposition lors de la lecture de cette section. D’autre part la lecture de la
section précédente pourra aider a comprendre comment les différentes parties du programme
cooperent entre elles.

La structure du programme est donnée dans la figure 5. Dans cette figure une fleche a — b
signifie: on a besoin de b pour pouvoir déclarer a. Les noms qui apparaissent dans cette figure
sont en général des noms de classe, les fichiers qui déclarent et définissent ces classes ont le méme
nom avec les extensions ”.h” et ”.cc”. Cette regle est toujours vérifiée sauf pour Type et Symb
qui sont regroupés dans un méme fichier appelé SymbType et pour SymbTable et TypeTable qui
sont regroupés dans SymbTypeTable. Toutes ces conventions et plusieurs autres relatives a la
syntaxe et a la gestion d’erreurs sont abondamment commentées dans les fichiers sources. Si on
revient a notre figure la structure se décrit comme suit :

- Type implante les types utilisés. On peut s’étonner de voire une fleche allant sur Formula
depuis cette classe, la raison en est la suivante: pour pouvoir décrire les types contraints
une référence a une formule logique est nécessaire pour coder la contrainte.

— Symb implante les différents symboles : variables et éléments des types énumérés. La raison
de la fleche entre les types et les symboles est la suivante: un type énuméré contient des
éléments qui sont des symboles.

- TypeTable implante la table des types. Cet objet permet essentiellement de déclarer de
nouveaux types et d’avoir un acces aux types existants.

- SymbTable implante la table des symboles. Son réle est essentlellement le méme que la
table des types mais pour les symboles.

- Term implante les termes linéaires sur les réels et les termes de types énumeérés. Les
méthodes de ces classes implantent les différentes opérations nécessaires pour les termes
(addition, soustraction, assignation, etc.).

- Pred implante les différents prédicats utilisés sur les termes (=, <, <, etc.) ainsi que les
opérations qui s’y rapportent (négation, évaluation, etc.).

- Formula implante les formules logiques et les opérations qui s’y rapportent (et, ou, non,
descente des négations, mise sous forme disjonctive, etc).

~ Subst implante les substitutions et les opérations qui s’y rapportent (application, compo-
sition, domaine, etc.).

- Rule implante les regles qui sont représentées par une formule logique pour leur condi-
tion et par une substitution pour leur conclusion. Les méthodes de cette classe servent
essentiellement a la création et a ’acces des différentes composantes d’une regle.

- Const est un module similaire 4 Rule. Son but est de pouvoir représenter différents types
de contraintes de fagon standard pour des extensions futures. Pour le moment seules les
préconditions sont stockées dans les objets de cette classe.

- ConstrTable et RuleTable sont des classes qui servent essentiellement a régrouper et
classer les regles et les contraintes.
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- parser n’est pas une classe, il s’agit de I’ensemble de fonctions dont le but est d’effectuer
P’analyse lexicale et syntaxique de la spécification. Ces fonctions ont été engendrées au-
tomatiquement par les générateurs de programmes flex et bison (programme analogue a
lex et yacc distribué par la Free Software Fondation) a partir des fichiers de descriptions
parser.lex pour la passe lexicale et parser.y pour la passe syntaxique.

- solver est un ensemble de fonctions regroupées dans solver.cc, Le but de ces fonctions est
de tester la satisfaisabilité d’une formule logique a ’aide des résolveurs spécifiques & chaque
type de contraintes (enumcheck pour les contraintes de types énumérés, LpPresolve pour
les contraintes d’intervalles sur les réels et Ipcheck pour les contraintes linéaires générales
sur les réels).

- Specif est la classe la plus importante, elle implante les spécifications. Parmi les méthodes
de cette classe on a entre autre la lecture d’une spécification et les deux tests implantés.

ConstrTable RuleTable

Constr

solver 1 [------ solver n

TypeTable SymbTable

SymbTypeTable

SymbType

FiG. 5 - Structure du programme
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Remarque 3 Un effort particulier a €té fait pour que le programme soit le plus souple possible.
Les objets sont polymorphiques, c’est a dire par exemple qu’un prédicat manipule des termes sans
connaitre de quel type de terme il s’agit, ou qu’une formule manipule des prédicats sans connaitre
leurs types. Actuellement aucune table n’a donc de taille fize, la taille des spécifications pouvant
étre traitée est donc (a Uefficacité prés) uniquement limitée par la taille mémoire disponible. La
spécification est un objet comme un autre et il sera donc par ezemple possible de travailler avec
plusteurs spécifications simultanément.
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7 Erreurs non traitées actuellement
Certaines erreurs ne sont pas détectés par le vérificateur, nous les donnons ci-dessous.

/* Petit exemple de demonstration * /

module: exemple

types: positif = reel [0 <= Q]

entrees: z,y : positif .
‘ z <a,bec> '

sorties: v,w:[0..10]

preconditions: v < y+ 2;

bases:

/¥0*/ v=12

exceptions: :

[¥1*/ siw < 10 " alorsz=cety=w-1;

/¥ 2%/ siy>10etz!=c alorsw=2z+v;

/*3* siz=c¢ alors w = 100;

- La variable de sortie v apparaissant dans la précondition implique une erreur qui n’est pas
détectée: v ne peut pas apparaitre dans la précondition car c’est une variable de sortie
donc sa valeur est a priori indéterminée lors de I’évaluation de la précondition.

- La variable de sortie w apparaissant dans la condition de la régle numéro 1 implique une
erreur qui n’est pas détectée: w est indéterminé lors de I’évaluation de la condition.

- La variable de sortie w apparaissant dans de ’assignation de y dans la regle numéro 1
implique une erreur qui n’est pas détectée: w est indéterminé lors de I’évaluation de w— 1.

- L’assignation hors domaine de w dans la derniére régle implique unc erreur qui n’est pas
détectée.

Remarque 4 Pour effectuer ce type de vérification, c’est le résultat du lemme & qui devra étre
utilisé.

Un autre probleme qui devra étre réglé est celui du traitement propre des erreurs syntaxiques ce
qui n’est pas le cas actuellement.
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8 Conclusion

De facon générale l'intérét de 'approche qui a été présentée peut étre résumé comme suit: le
langage de spécification défini est plus pauvre qu’un langage de programmation classique ainsi
des propriétés qui sont indécidables en général peuvent étre vérifiées automatiquement.
L’aspect le plus important du programme Versem est I’existence d’une base théorique. Cette
aspect est trés intéressant car outre la fiabilité du produit, il a permis de mettre en évidence
certains cas particuliers oubliés lors de la spécification de Versem en langage naturel. D’un autre
point de vue l'implantation en langage C++ s’est avérée étre un bon choix. Ce choix a permis
d’une part de faire un développement incrémental et ainsi de converger vers la version finale a
partir de la maquette et d’autre part, les différents mécanisme de ce langage font de Versem un
produit extensible en interdisant des modifications qui ne respectent pas la philosophie générale
du programme.

Le programme sous sa version actuelle permet de contréler les erreurs les plus fréquentes. Cepen-
dant certaines améliorations devrons étre effectuées. En particulier on peut citer: la détection
des erreurs non traitées et un traitement plus convivial des erreurs lors de ’analyse syntaxique.
Certaines extensions de Versem sont envisageables, parmi ces derniéres on peut citer:

— Ajouter des macros et des définitions de constantes

Ajouter le test de condition a n’importe qu’elle étape de la spécification.

— Ajouter le type entier qui est tres fréquents dans un milieu industriel (nombre de paquets,

Ajouter (statiquement ou dynamiquement) des prédicats qui permettraient de définir un
ensemble de propriétés a tester plus large.

Ajouter la récursivité pour certains cas particuliers.

Il faut noter que I'utilisation d’un langage de programmation avec contraintes tel que CLP(R) [JL87]
ou CHIP [DvHS*88] aurait également permis la réalisation d’un prototype. Les problemes de
complexité dus a la taille de ’espace de recherche nous ont amené & considérer des méthodes
particulieres de propagation de contraintes dont il n’est pas évident qu’elles auraient pu étre dé-
crites facilement dans ces langages. Par contre un environnement de description de simplification
de contraintes tel qu'ELAN [KKV93] pourrait permettre de poursuivre dans cette direction.
Mentionnons enfin qu’ELAN a été utilisé pour spécifier la syntaxe de Versem et la traduction des
régles obtenues en Fortran.
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A Description des fichiers

versem.cc
Specif.cc

Specif.h
ConstrTable.h
ConstrTable.o
Constr.cc
Constr.h
RuleTable.cc
RuleTable.h
Rule.cc

Rule.h

Formula.cc
Formula.h
Subst.cc

Subst.h

Pred.cc

Pred.h

Term.cc

Term.h :
SymbTypeTable.cc
SymbTypeTable.h
SymbType.cc
SymbType.h
base_defs.h
base_defs.cc
Real.h

parser.lex
parser.Jex.cc
parser.y
parser.cc
parser.h

solver.cc
solver.h
LpPresolve.cc
LpPresolve.h
Ipcheck.cc
lpcheck.h
enumcheck.cc
enumcheck.h
matrix.h

" Amatrix.cc
Amatrix.h

Programme principal
Spécification

Table des contraintes

Contraintes

Table des regles

Régies

Formules

Substitutions

Prédicats

Terfnes

Table des types et des symboles
Descripteurs de type et de symboles
Définitions de base

Définition des réels

Source flex analyseur lexical

Source analyseur lexical engendré par flex
Source bison Analyseur syntaxique
Source analyseur syntaxique engendré par bison
Interface avec les résolveurs

Résolveur contraintes type iﬁtervalle réel
Résolveur contraintes linéaires sur réel
Résolveur contraintes type énuméré

Matrice
Matrice Arithmétique
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Makefile

demo.spec
rapport.sep
sollac.spec

int.DLList.cc
int.DLList.h
PtPred.List.cc
PtPred.List.h
PtPred.Set.cc
PtPred.Set.h
PtPred.SplayNode.cc
PtPred.SplayNode.h
PtPred.SplaySet.cc
PtPred.SplaySet.h
PtPred.defs.h ‘
PtSymb.PtTerm.Map.cc
PtSymb.PtTerm.Map.h
PtSymb.PtTerm.SplayMap.cc
PtSymb.PtTerm.SplayMap.h
PtSymb.Real.Map.cc
PtSymb.Real.Map.h
PtSymb.Real.SplayMap.cc
PtSymb.Real.SplayMap.h
PtSymb.SLList.cc
PtSymb.SLList.h
PtSymb.Set.cc
PtSymb.Set.h
PtSymb.SplayNode.cc
PtSymb.SplayNode.h
PtSymb.SplaySet.cc
PtSymb.SplaySet.h
PtSymb.defs.h
PtTerm.defs.h
PtType.SLList.cc
PtType.SLList.h
PtType.defs.h
String.SLList.cc
String.SLList.h
String.SLStack.cc
String.SLStack.h
String.Stack.cc
String.Stack.h
String.defs.h

Real.defs.h

int.defs.h

Fichier de commande pour compiler versem
Spécification utilisée dans intro rapport
Spécification utilisée dans exemple rapport

Spécification donnée en exemple par Sollac

Fichiers engendrés par genclass
(voir documentation lib-g++)
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B Primitives des librairies g++4 utilisé

Instance de la classe List pour le type PtPred (pointeur sur prédicat).

first()

length()

operator()(Pix)
operator=(PtPredList &)

next(Pix &)

append(PtPredList &,PtPredList &)

Instance de la classe SLLList pour le type PtSymb (pointeur sur symbole).

clear()

first()

ength() ‘
operator()(Pix)
prepend(PtSymbSymb)
next(Pix &)

Instance de la classe SLLList pour le type PtType (pointeur sur symbole).

clear()

first()
operator()(Pix)
prepend(PtType)
next(Pix &)

Instance de la classe SLList pour la classe String.

append(String &)
first()
operator()(Pix)
next(Pix &)

Instance de la classe DLList pour les entiers.

append(int)
clear()
empty()
first()
length()
operator(Pix)
" prepend(int)
prev(Pix &)
remove_front()
next(Pix &)
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Instance de la classe SLStack pour la classe String.

del_top()
push(String &)
top()

Instance de la classe SplaySet pour PtPred (pointeur sur prédicat).

first()
operator()(Pix)
next(Pix &)

Instance de la classe SplaySet pour PtSymb (pointeur sur symbole).

clear().

first()
operator&=(PtSymbSplaySet &)
operator()(Pix)
operator—=(PtSymbSplaySet &)
next(Pix &)

Insté,nce_de la classe SplayMap pour (PtSymb,PtTerm)

clear()
contents(Pix)
del(PtSymb)

first()

key{Pix)
operator[}(PtSymb)
seek(PtSymb)
next(Pix &) .

Instance de la classe SplayMap pour(PtSymb,Real)

clear()
contents(Pix)
del(PtSymb)

first()

key(Pix)
operator(|(PtSymb)
next(Pix &)

Classe BitSet

operator &=(BitSet)

operator -=(BitSet) .
operator |=(BitSet)

operator ==(BitSet)

42



operator <=(BitSet)
clear()

set()

fist()

next()

last()

count()
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