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RESUME.

Les algebres de processus sont un formalisme mathématique pour la description et I’étude des systemes concurrents. Dans
cet article, nous expliquons pourquoi les concepts fondamentaux des algébres de processus, lorsqu’ils sont combinés avec des
langages appropriés pour la description des types de données, fournissent des solutions techniquement supérieures a d’autres
formalismes. En particulier, nous soulignons les avantages intrinseques des algebres de processus sur quatre points générale-
ment antinomiques : I’expressivité offerte aux utilisateurs, la capacité a modéliser divers types d’applications, la possibilité de
générer automatiquement des implémentations prototypes et I’efficacité permise aux outils de vérification automatisée.
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de spécification, LoTos, parallélisme, processus, spécification formelle, systeme asynchrone, type de données, vérification,
vérification d’équivalence, vérification de modele.

1. Introduction

Au-dela des programmes séquentiels, qui prennent des données en entrée et fournissent des résultats en sortie,
beaucoup de systemes informatiques sont paralleles, c’est-a-dire composés de plusieurs processus qui s’exécutent
simultanément et s’échangent des informations. Le parallélisme est dit synchrone lorsque le systéme posséde une
horloge globale qui, a intervalles réguliers, pilote I’exécution des processus. Dans le cas contraire, le parallélisme
est dit asynchrone : chaque processus est alors libre d’évoluer a son propre rythme, mais doit se synchroniser avec
d’autres processus lorsqu’il veut accéder a des ressources partagées, afin d’assurer une cohérence globale.

L’étude du parallélisme asynchrone trouve de nombreuses et importantes applications dans les domaines du
logiciel, du matériel et des télécommunications. Historiquement, les systémes distribués ont été a I’origine des
premiers travaux ; puis I’apparition des réseaux et des protocoles de télécommunications a fourni — et fournit
encore — de nouveaux problémes; enfin, le parallélisme asynchrone a gagné le monde des circuits, tant au niveau
des architectures multiprocesseurs (arbitrage de bus, cohérence de caches. ..) qu’a I’intérieur des processeurs eux-
mémes (systéme sur puce, réseau sur puce...), une évolution renforcée par I’intérét pour les circuits asynchrones,
plus rapides et économes en énergie que leurs prédécesseurs synchrones.

Enrégle générale, les systémes asynchrones sont plus difficiles a concevoir et a mettre au point que les systémes
séquentiels ou synchrones. En effet, I’7amélioration continue des méthodologies et des langages de programmation
permet aujourd’hui de construire des systémes séquentiels complexes a peu prés corrects — le niveau de cor-
rection atteint étant essentiellement déterminé par un probléeme de codt et d’expertise — grace notamment a des
concepts informatiques tels que le typage, la programmation structurée, les modules, les objets, I’analyse statique,
les preuves formelles. .. De méme, pour les systemes synchrones, I’apport de langages dédiés [HAL 93] et d’outils
pour la génération de code et la vérification permet de répondre aux exigences de sécurité pour des applications
critiques. En revanche, la situation des systemes asynchrones est beaucoup moins avancée, ceci pour plusieurs
raisons :

— Les systémes asynchrones sont intrinséquement indéterministes, c’est-a-dire qu’une exécution donnée peut
ne pas étre prédictible ni reproductible, d’ou des difficultés pour la mise au point et le test. Un corollaire de I’indé-
terminisme est qu’un systéme asynchrone peut, a certains instants, avoir plusieurs évolutions futures, généralement
avec une combinatoire exponentielle qui limite fortement les possibilités de vérification automatisée (probleme dit
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de I’explosion d’états).

— Les systémes asynchrones n’ont pas de propriétés évidentes de compositionnalité, c’est-a-dire qu’il n’est pas
aisé de construire un systéme correct par assemblage de sous-systémes plus simples et prouvés corrects. Ainsi, la
mise en paralléle de deux processus qui ne comportent pas de blocage peut cependant créer un interblocage. De
fait, il n’existe pratiquement aucune propriété utile qui soit préservée par la mise en paralléle, ce qui rend difficile
I’instauration d’un mécanisme de «typage» qui garantirait, dans un cadre suffisamment général, la correction des
systémes paralléles par construction.

— Peut-étre a cause de la présence d’indéterminisme et de I’absence de compositionnalité, il semble que le
cerveau humain ait du mal a appréhender les systémes asynchrones, méme lorsqu’il s’agit de systémes relative-
ment simples avec peu de processus. Ainsi, il n’est pas rare que les premiéres versions de protocoles innovants
comportent des erreurs ayant échappé a I’attention de leurs concepteurs (par exemple, [NEE 78] et [LOW 95],
[LAN 77] et [GAR 97]...)

Pour surmonter ces difficultés, d’importantes recherches ont été effectuées, depuis au moins trois décennies et
dans plusieurs directions. La premiére d’entre elles porte sur la modélisation correcte des systémes asynchrones
par assemblage de processus décrits séparément. Ceci nécessite des formalismes adaptés permettant d’exprimer
directement le parallélisme asynchrone, un concept absent des langages de programmation usuels (a I’exception
d’ADA et, dans une moindre mesure, de JAVA) et des méthodes formelles congues pour les programmes séquentiels
(types abstraits algébriques, Vbm [ISO 95], Z [ISO 02], B [ABR 96, HAB 01]...).

Un grand nombre de formalismes ont été proposés pour les systemes asynchrones, parmi lesquels on peut
mentionner les modéles a mémoire partagée (sémaphores, moniteurs, régions critiques), les réseaux de Pe-
tri et leurs multiples extensions, les automates communicants et leurs langages dérivés (statecharts [HAR 87],
EsTELLE [ISO 88], 10 automata [LYN 96, chap. 8], SpL [ITU 99], UML [OMG 03]...) ainsi que les algébres de
processus (aussi appelées calculs de processus) [CLE 99, FOK 00, BER 01]... D’un point de vue rationnel, un
formalisme d’avenir devrait satisfaire quatre critéres essentiels :

— Expressivité : le formalisme doit permettre de modéliser simplement, sans contorsions inutiles, les caracté-
ristiques essentielles des systemes asynchrones.

— Universalité : le formalisme doit étre utilisable dans tous les domaines d’activité ou intervient le parallélisme
asynchrone (logiciel, matériel, télécommunications) et ne pas étre étroitement dépendant d’un domaine particulier
(comme ESTELLE et SDL I’ont été pour les télécommunications), ceci pour permettre des économies d’échelle
dans le développement d’outils.

— Exécutabilité : le formalisme doit avoir un caractére exécutable afin que les modélisations de systemes asyn-
chrones ne servent pas seulement de documentation, mais puissent étre traitées par des outils de simulation (pour
effectuer la mise au point), de prototypage rapide (pour produire du code exécutable) et de génération automatique
de tests.

— Vérifiabilité : certains systémes asynchrones (notamment dans le domaine du matériel) sont suffisamment
critiques pour que leur correction doive étre garantie par des techniques de vérification ou de preuve. Or celles-ci
ne peuvent étre appliquées que sur des modélisations faites dans des formalismes dont la sémantique est, d’une part,
rigoureusement définie, mais possede aussi de bonnes propriétés de compositionalité et d’abstraction permettant
de repousser les limites de I’explosion d’états.

Nous sommes convaincus — et c’est le propos du présent article — que les algébres de processus consti-
tuent, avec leurs plus récentes évolutions, le formalisme le plus proche des critéres ci-dessus. Issue des travaux
fondateurs de C.A.R. Hoare et R. Milner — tous deux lauréats du prix Tiring — I’école des algébres de pro-
cessus a produit des résultats théoriques profonds, a commencer par une vision unifiée, élégante et féconde
du parallélisme asynchrone. Ces idées ont conduit a la définition de multiples langages, trop nombreux pour
qu’on les cite tous ici : Csp [HOA 78], Ccs [MIL 80, MIL 89], Tcsp [BRO 84, HOA 85, ROS 97, SCH 99],
Acp [BER 84, BER 85], Fr2 [JOR 84], MEIE [de 85], CIRCAL [MIL 85], Lcs [BER 94, BER 95, BER 96],
LoTos [ISO 89], PsF [MAU 90, MAU 93], uCRL [GRO 95, GRO 97], Fsp [MAG 99b], E-LoTos [ISO 01],
LoTos NT [SIG 00]...

Deux de ces langages, LOTOS et E-LOTOS, ont le statut de normes internationales 1SO. Plusieurs langages de
description de circuits s’inspirent directement des algébres de processus. Il existe enfin de nombreuses extensions,
notamment les algebres synchrones, mobiles, temporisées, stochastiques, probabilistes. . .

Il est difficile de résumer en quelques phrases les caractéristiques essentielles des algebres de processus. Dans
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son acception initiale, une algébre de processus est un «petit» langage défini par une syntaxe et une sémantique :

— La syntaxe est a I’origine trés simple, dans le style du A-calcul, et comprend un nombre réduit d’opérateurs
algébriques primitifs (composition séquentielle, choix indéterministe, composition paralléle..) qui, par assemblage,
permettent de décrire des comportements complexes. Ainsi, un systéme asynchrone est-il décrit par un terme algé-
brique. Toutefois, les algebres de processus ont progressivement évolué pour devenir des langages a part entiere.
De ce fait, leur syntaxe s’est enrichie de diverses fagons, par exemple pour permettre la manipulation de données
typées, pour favoriser la modularité des spécifications. .. En particulier, la récente norme E-LoTos change radi-
calement I’apparence syntaxique en se rapprochant des langages de programmation fonctionnels et impératifs, ce
qui ne remet pas en cause les principes sous-jacents.

— La sémantique est définie formellement, de maniére axiomatique ou opérationnelle. Une sémantique axio-
matique consiste en un ensemble de lois algébriques (commutativité, associativité, distributivité des opérateurs. . .)
qui permettent de démontrer I’équivalence de termes. Une sémantique opérationnelle consiste en une relation de

transition B — B’ exprimant le fait qu’un terme B peut effectuer I’action L puis évoluer et se transformer en un
terme B’; cette relation de transition est généralement définie par induction structurelle sur la syntaxe des termes
en utilisant des formats de régles standards [ACE 01] qui garantissent par construction que la sémantique est cor-
recte ; elle détermine implicitement une correspondance entre un terme B et un automate qui décrit les évolutions
futures de B (les transitions de cet automate étant étiquetées par les actions L effectuées par B) ; il est ainsi possible
d’exécuter les termes algébriques et de vérifier leur correction en analysant I’automate qui leur correspond.

Cet article est structuré en deux grandes parties. La section 2 présente et évalue les principales approches pour
la modélisation des données dans les systémes asynchrones. La section 3 expose les concepts fondamentaux des
algébres de processus en les comparant aux autres formalismes existants.

2. Spécification des données

Initialement, de nombreux formalismes congus pour le parallélisme asynchrone ne permettaient pas de mo-
déliser les données présentes dans les systémes. On peut ainsi mentionner les réseaux de Petri, les automates
d’Arnold-Nivat [ARN 92]... Quant aux algebres de processus, bien que Csp ait été des I’origine capable de mani-
puler des données, de nombreux chercheurs ont préféré travailler sur des algébres de processus sans données (pure
Ccs, basic LoTo0s...)

Aujourd’hui, les principaux formalismes permettent de décrire les données aussi bien que les processus. De
multiples approches ont été proposées pour la modélisation des données :

— importation de types et de fonctions externes, c’est-a-dire définis séparément (par exemple, en langage C
dans le cas d’ESTEREL [BER 92]);

— utilisation de jetons «colorés» dans les réseaux de Petri;

— utilisation de langages impératifs (sous-ensemble de PASCAL pour ESTELLE, variante de C pour PROMELA
[HOL 91, HOL 97));

— utilisation de types abstraits algébriques (FP2, LOTOS, SDL, 4CRL);
— utilisation de langages fonctionnels (Lcs, E-LoOTOS).

Avec le recul du temps, ces diverses approches peuvent étre évaluées en se référant aux quatre critéres énoncés
plus haut :

— Les critéres d’expressivité et d’universalité conduisent a réduire I’écart entre la modélisation formelle des
données d’un systeme asynchrone et leur implémentation réelle. En ce sens, les réseaux de Petri colorés semblent
trop restrictifs et on doit plutdt reprendre des concepts usuels de types, variables, expressions, fonctions. ..

— Le critére d’exécutabilité implique également que la sémantique choisie pour modéliser les données ne soit
pas trop éloignée de celle des langages de programmation usuels, d’une part, pour permettre une correspondance
directe entre spécification formelle et implémentation et, d’autre part, pour permettre une génération de code
simple et efficace. C’est ainsi que la sémantique équationnelle des types abstraits algébriques a été progressivement
abandonnée et remplacée, soit par une sémantique basée sur la réécriture avec constructeurs et filtrage (comme pour
certains outils pour LoTos [GAR 89b] et pour la version révisée de CRL [GRO 97]), soit par une sémantique
inspirée des langages fonctionnels (comme pour Lcs et E-LOTOS).
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— Le critére de vérifiabilité a plusieurs conséquences. D’une part, il conduit a rejeter les importations de types
externes lorsque le langage externe utilisé pour décrire les types n’a pas de sémantique formelle ; par ailleurs, si les
importations de types sont parfois utiles (par exemple, pour des raisons de performances), leur utilisation systéma-
tique est source de problémes pratiques, notamment pour la mise au point qui doit étre faite a I’interface de deux
langages distincts. D’autre part, ce critere favorise naturellement le choix d’un typage fort, qui permet la détection
d’erreurs statiquement et que la plupart des formalismes ont adopté (sauf cas isolés comme ERLANG [ARM 93]
et Tla+ [LAM 94, LAM 02]) : on peut donc raisonnablement exiger que les variables soient typées, ainsi que les
arguments et le résultat des fonctions, et qu’il n’existe pas de conversion de types capable de subvertir les régles
de typage.

Enfin, il impose que la sémantique des expressions et des fonctions soit formellement définie, ce qui n’est
pas le cas de langages impératifs tels que C, C++, voire JAVA ; on se situe ici au point de démarcation entre les
méthodes formelles et d’autres approches qui opérent directement sur des langages de programmation (software
model checking).

Dans cette section, nous tentons d’esquisser les caractéristiques essentielles d’un langage «idéal» non seule-
ment pour la modélisation des données, mais aussi pour les techniques de preuve et de vérification automatisée
(model checking) qui imposent leurs propres contraintes. La réflexion s’appuie sur les études effectuées lors de la
normalisation du langage E-LoT0s (en particulier [JEF 95]), mais la prolonge sur certains points et s’en écarte sur
d’autres. Nous commengons par une remarque préliminaire.

Lorsqu’un formalisme permet de décrire les données et les processus avec des mécanismes bien distincts
(comme cela est souvent le cas, par exemple en ESTELLE, LOTOS, SDL...) il se pose quelquefois un probléme
de frontiére : il n’est pas toujours simple de décider si telle partie d’un systéme asynchrone doit étre représen-
tée comme une donnée ou comme un processus, et I’avis d’un expert est alors utile pour déterminer la meilleure
modélisation. Ce probléme disparait si I’on rapproche, syntaxiquement et sémantiquement, les mécanismes de
description pour les données et pour les processus (comme c’est le cas en E-LOTOS ou une fonction peut étre vue
comme un cas particulier de processus) : I’utilisateur peut alors aisément, par quelques changements syntaxiques,
remettre en cause ses choix de modélisation initiaux. Dans ce contexte, la différence entre fonctions et processus
apparait essentiellement comme un facteur de lisibilité et une aide apportée aux outils (pour améliorer la génération
de code, simplifier les preuves...).

2.1. Choix liés a I’évaluation des expressions

Nous examinons d’abord cing problémes essentiels concernant la définition sémantique des expressions et nous
étudions leur impact sur la modélisation, I’implémentation et la vérification des systémes asynchrones.

Non-terminaison

La présence de fonctions récursives et/ou de constructions itératives «while» fait qu’en général I’évaluation
d’une expression peut ne pas terminer. Cette difficulté était habilement évitée avec les sémantiques équationnelles
pour les types abstraits, puisque ces sémantiques ne cherchent pas a évaluer les expressions, mais seulement a
déterminer si deux expressions peuvent étre démontrées égales en un nombre fini de pas. Mais, aprées I’abandon
progressif des approches équationnelles, le probléme de la non-terminaison se pose de la maniére suivante : soit on
choisit de n’accepter que les programmes dont on peut prouver qu’ils terminent, ce qui conduit a imposer des res-
trictions (conditions suffisantes de terminaison) sur la classe des programmes autorisés (par exemple, en encadrant
I’usage de la récursivité selon la théorie des fonctions primitives récursives, et en exigeant que chaque itération soit
accompagnée d’une fonction de mesure décroissante), avec le risque de rejeter des programmes corrects et utiles;
soit on choisit d’accepter tous les programmes, avec I’inconvénient d’avoir une classe de programmes auxquels on
ne sait pas donner de sémantique opérationnelle (bien que I’on puisse leur donner une sémantique dénotationnelle).
En E-LOTOS, c’est la seconde solution qui a été choisie : la sémantique utilise un prédicat «I’expression E peut
s’évaluer a la valeur V' en un nombre fini de pas» qui, dans le cas général, est semi-décidable (on peut démontrer
qu’il est vrai en un nombre fini de pas, mais démontrer qu’il est faux peut demander un nombre infini de pas).

Fonctions partiellement définies

On doit souvent modéliser des expressions dont la valeur n’est pas définie : débordement arithmétique, division
par zéro, extraction de la téte d’une liste vide. .. Or, les formalismes existants n’autorisent, pour la plupart, que les
fonctions totales, c’est-a-dire définies pour toutes les valeurs de leurs arguments. Ceci oblige I’ utilisateur, soit a
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rajouter des résultats supplémentaires aux fonctions (ce qui diminue la lisibilité puisque chaque appel de fonction
doit étre suivi d’un test), soit a étendre les domaines des types par des valeurs spéciales servant a coder les cas
d’erreur des fonctions (ce qui augmente le colt des données en mémoire et pénalise la vérification énumérative).
La meilleure approche consiste a autoriser les fonctions partielles en adoptant le mécanisme d’exceptions qui
existe dans les langages de programmation modernes (ADA, ML, JAVA) repris ensuite dans certaines algebres de
processus comme Lcs et E-LoTOS.

Déterminisme des expressions

Si I’on peut concevoir des formalismes ou I’évaluation des expressions serait indéterministe (c’est-a-dire qu’une
méme expression, évaluée dans un méme environnement, puisse renvoyer des résultats différents et/ou lever des
exceptions différentes), la traduction manuelle ou automatique de tels formalismes vers des langages de program-
mation usuels serait certainement complexe et peu performante. Il semble donc préférable d’adopter les choix des
langages de programmation — eux-mémes basés sur les jeux d’instructions des processeurs, qui sont prévus et
optimisés pour des expressions déterministes — et supposer que, dans un environnement donné, une expression
renvoie toujours le méme résultat ou bien léve la méme exception. Exclu de la modélisation des données, I’indé-
terminisme peut néanmoins apparaitre dans les processus. Ainsi, la plupart des algébres comportent un opérateur
de choix pour exprimer le fait qu’une variable X prend une valeur quelconque dans un domaine 7" (ce qui s’écrit
«choice X : T» en LoTOS, «X :=any T'» en E-LOTOS...)

Absence d’effets de bord

Pour des raisons d’efficacité, beaucoup de langages de programmation comportent des variables globales (ou
statiques) qui, lorsque I’on évalue une expression ou qu’on appelle une fonction, peuvent étre consultées voire
modifiées. Dans les formalismes de modélisation, les variables globales ont plusieurs inconvénients. D’une part,
elles portent atteinte au principe de déterminisme, puisque deux appels successifs d’une méme fonction avec les
mémes parametres peuvent renvoyer des résultats distincts. D’autre part, elles posent des problémes sémantiques
lorsqu’elles apparaissent dans les gardes booléennes qui autorisent les communications (une situation que le lan-
gage ESTELLE prohibait en imposant a certaines fonctions d’étre pures, c¢’est-a-dire sans effet de bord). Compte
tenu que les variables globales ont, en fait, une existence «paralléle» a I’évaluation des expressions, il est raison-
nable de les réserver a la partie processus, ou elles pourront étre fidelement modélisées. Pour les mémes raisons,
on peut interdire aux expressions d’effectuer des opérations d’entrée/sortie, ces dernieres pouvant étre aisément
décrites dans la partie processus avec les moyens standards de communication.

Initialisation des variables

Si I’on veut un formalisme ayant une sémantique précise avec une évaluation déterministe des expressions, alors
on doit garantir que toute variable est bien affectée avant d’étre utilisée. Autrement, il existerait toute une classe
de programmes auxquels on ne saurait pas donner de signification définie, et pire, on serait incapable d’identifier
statiquement cette classe puisque le probléme est indécidable. Si I’on s’autorisait des expressions indéterministes,
on pourrait poser qu’une variable non initialisée représente I’ensemble des valeurs de son domaine, mais il est pré-
férable, lorsque I’on veut introduire de I’indéterminisme, de le faire explicitement a I’aide des opérateurs de choix
mentionnés ci-dessus, afin de bien distinguer I’indéterminisme intentionnel des inadvertances de modélisation.
Dans les langages fonctionnels, toutes les variables sont initialisées, puisque la syntaxe ne permet pas de dissocier
déclaration de variable et affectation. Pour les langages impératifs, une solution simple est de forcer I’initialisation
des variables au moment de leur déclaration (comme en EIFFEL), mais il existe des méthodes plus fines (comme
en HERMES [STR 86, STR 90], puis JAVA et LoTOS NT), basées sur I’analyse statique du flot des données, qui
donnent des conditions suffisantes pour garantir que chaque variable, sur chaque chemin d’exécution, est affec-
tée avant d’étre lue; le probléme étant indécidable, on court le risque de rejeter des programmes corrects qui ne
satisferaient pas ces conditions suffisantes ; néanmoins, comme le typage, ces contraintes statiques semblent bien
acceptées par les utilisateurs ; elles imposent une discipline de programmation qui accroit la lisibilité et la qualité;
enfin, I’analyse de flot peut étre affinée pour accepter davantage de programmes corrects.

2.2. Choix liés a la représentation des types

Lorsqu’il s’agit de modéliser des systemes réels, tous les types de données présents dans les langages de pro-
grammation ont leur utilité. Cependant, toutes les approches employées pour la définition des types ne sont pas
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«égales» : leur compatibilité avec le critere de vérifiabilité doit étre examinée avec discernement, ce a quoi nous
nous attachons a présent.

Types de base

Les types de base (booléens, nombres...) et les fonctions associées ne posent guéere de problemes, hormis la
multiplicité de choix possibles concernant les représentations arithmétiques : intervalles de valeurs, précision. ..
Les formalismes existants divergent sur la question des types de base : la plupart fournissent des types prédéfinis,
tandis que d’autres (par exemple, LOTOS et, dans une moindre mesure, CRL) offrent des bibliothéques normali-
sées que I"utilisateur doit explicitement importer s’il le souhaite, mais qu’il peut aussi délaisser au profit d’autres
bibliothéques écrites par ses soins. La premiére approche est simple et évite les redéfinitions (parfois incohérentes)
des types de base par les utilisateurs. La seconde approche n’est pas toujours ergonomigque — notamment lorsque
I’utilisateur ne bénéficie pas des notations usuelles (nombres, chaines de caractéres) — mais elle posséde plu-
sieurs avantages importants : elle résout élégamment les problemes de représentations arithmétiques, puisque I’on
peut avoir autant de bibliothéques numériques que nécessaire ; elle permet d’adapter facilement le formalisme a
de nouveaux domaines d’application (par exemple, le matériel) en le complétant par des bibliothéques propres a
ce domaine; enfin, elle est compatible avec les techniques d’interprétation abstraite [COU 92] puisque I’on peut
abstraire un type en le remplacant par un autre — par exemple, un type entier infini par un type fini (intervalle ou
énuméré) — sans qu’il y ait besoin de modifier les définitions de processus qui utilisent ce type.

Types enregistrements

Pour les types enregistrements («record» en ADA, «struct» en C), il y a deux points délicats : les problémes
d’allocation/désallocation qui seront étudiés plus loin a propos des types dynamiques, et les problémes liés a
I’initialisation correcte des champs d’enregistrement, que nous analysons ici. Considérons I’exemple d’un type
POINT qui est un enregistrement avec deux champs x et y de type entier.

L’approche fonctionnelle ne pose pas de probléme : on crée une valeur de type POINT en appelant un construc-
teur & qui I’on passe la valeur des champs, par exemple «POINT(0,0)» ou «POINT(z=>0,y=>0)» en E-LOTOS;
on ne modifie pas directement un enregistrement existant, mais on peut en créer une copie modifiée, par exemple
«POINT(p.z,p.y + 1)» en E-LOTOS 0U «p.{y :=y + 1}» en LOTOS NT.

L’approche impérative permet, en général, d’affecter les enregistrements, soit globalement, soit champ par
champ : dans ce dernier cas, on risque d’avoir des enregistrements dont certains champs ne sont pas correctement
initialisés. Ceci peut étre évité soit en forcant I’initialisation des enregistrements au moment de leur déclaration ou
de leur allocation, soit en effectuant une analyse statique du flot des données qui vérifie I’initialisation de chaque
champ individuellement.

Types tableaux

Pour les types tableaux, les problémes sont similaires a ceux des enregistrements, avec comme différence que
les noms des champs sont remplacés par des indices dont la valeur peut n’étre connue qu’a I’éxecution. D’une
part, ceci pose le probléme des débordements d’indice, pour lesquels il faut prévoir des levées d’exceptions et les
traitements correspondants, ce qui peut s’avérer contraignant; toutefois, une analyse statique du flot de données
(par exemple, basée sur des intervalles ou des polyédres) peut permettre de réduire cette contrainte en identifiant
certains endroits ou I’on peut prouver qu’il ne peut y avoir de débordement. D’autre part, le probleme de I’initiali-
sation correcte des tableaux admet différentes solutions selon que I’on autorise ou pas I’affectation individuelle des
éléments de tableaux ; si elle est permise, on doit soit imposer I’initialisation globale des tableaux, soit convevoir
une analyse statique plus fine.

Types unions

Les types unions (ou enregistrements avec un discriminant et des champs variants) sont indispensables, no-
tamment dans les protocoles de télécommunications ot les messages peuvent prendre diverses formes et différents
champs. Il existe différentes solutions pour modéliser ces types, dont certaines sont clairement préférables. Les
questions relatives a I’allocation/désallocation des valeurs de type unions seront détaillées plus loin.

Si I’on consideére des unions dont la gestion du discriminant est entiérement a la charge de I’ utilisateur (comme
en C) ou dont le discriminant est directement manipulable par I’ utilisateur (comme en PASCAL), il y a un double
risque de violation du typage : I’utilisateur peut vouloir accéder a un champ incompatible avec la valeur du dis-
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criminant (la seule solution est alors de lever une exception, comme en ADA) ou vouloir modifier la valeur du
discriminant sans changer celle des autres champs (la solution est, comme en ADA, de n’autoriser la modification
du discriminant que par une affectation globale de I’enregistrement — ce qui permet de vérifier statiquement la
compatibilité — et non pas indépendamment des autres champs).

Il est plus sir de considérer des unions dont le discriminant est un champ implicite, que I’ utilisateur ne peut
ni consulter ni modifier directement (cas des types a constructeurs en ML et dans les langages basés sur la réécri-
ture, approche reprise en E-LOTOS et LOTOS NT, cas des sous-classes d’une méme classe dans les langages a
objets...). Des mécanismes de haut niveau, tels que le filtrage (pattern matching) pour les langages fonctionnels et
la liaison dynamique pour les langages a objets, garantissent que les accés aux champs coincident avec la valeur du
discriminant. Dans tous les cas, la modification du discriminant se fait par un appel de constructeur qui initialise
également les autres champs.

Types dynamiques

Pour modéliser fidélement certaines classes de systemes, notamment dans les domaines du logiciel et des télé-
communications, on doit pouvoir disposer de structures de données dynamiques (listes, arbres. . .). On peut citer par
exemple les protocoles qui operent sur des réseaux dont la topologie évolue (déploiement, reconfiguration dyna-
mique. ..), I’exemple le plus simple étant celui d’un protocole qui explore la topologie du réseau en mémorisant la
liste des sites au fur et a mesure qu’il les découvre. Bien que beaucoup d’outils de vérification énumérative (model
checkers) n’acceptent encore que des types finis, il est possible de traiter les types dynamiques, sous réserve que
certains choix cruciaux soient faits judicieusement.

Si I’on considére des formalismes dans lesquels les pointeurs sont explicites (comme ADA, C et C++) ou qui
possedent la notion de référence vers un objet (comme EIFFEL et JAVA), alors on est confronté a plusieurs difficul-
tés qui conditionnent, pour certains, I’existence d’une sémantique et, pour d’autres, I’efficacité de la vérification
automatisée :

— 1l faut interdire les conversions de pointeurs (sauf éventuellement vers un type parent ou, ce qui revient au
méme, vers une super-classe).

— Il est indispensable que la tentative de déréférencer un pointeur nul conduise a une levée d’exception (comme
en ADA, EIFFEL et JAvA) plutdt qu’a un résultat indéfini (comme en C et C++).

— Si on veut modéliser exactement que la mémoire dynamique est finie, alors I’instruction d’allocation
(«malloc» en C, «create» en EIFFEL, «new» dans les autres langages) devient indéterministe : elle peut réus-
sir en renvoyant un pointeur valide, ou bien échouer en renvoyant un pointeur nul ou en levant une exception. Ceci
est difficilement compatible avec le souhait d’avoir des expressions déterministes; il semble donc préférable de
supposer par défaut que la mémoire est potentiellement infinie et, en cas de besoin, de modéliser un allocateur de
mémoire finie par un processus indéterministe.

— Si I’on fournit une relation d’égalité entre pointeurs, c’est-a-dire si I’on permet de distinguer deux pointeurs
ayant des valeurs différentes méme si les cellules vers lesquelles ils pointent ont un contenu identique (ce qui est
le cas dans la plupart des langages impératifs ou a objets), alors I’instruction d’allocation devient indéterministe,
puisque deux allocations successives renvoient des valeurs de pointeurs différentes.

— Si I’on permet a I’utilisateur de modifier le contenu des cellules allouées, alors le colt en mémoire de la
vérification énumérative peut devenir tres élevé. En effet, pour chaque état mémorisé, on doit, d’une maniére ou
d’une autre, conserver le tas (heap), c’est-a-dire I’ensemble des cellules allouées et leur contenu, puisque chaque
transition d’un état vers un autre est susceptible d’allouer de nouvelles cellules et/ou de modifier le contenu des
cellules existantes. De plus, I’existence de synonymies (aliasing) complique I’analyse du flot des données et en
réduit I’efficacité.

— Si I’on offre une instruction de désallocation explicite («free» en C, «delete» en C++) plutdt que I’em-
ploi systématique d’un ramasse-miettes, alors on rend possible la création de références «pendantes» par suite de
désallocations trop précoces. Celles-ci pourraient étre évitées par des calculs supplémentaires a I’exécution, soit
en levant une exception lorsque I’on tente de déréférencer une référence pendante, soit, lorsque 1’on désalloue une
cellule, en recherchant et en éliminant toutes les références vers cette cellule : dans les deux cas, ceci entrainerait
un surco(t en mémoire et/ou en temps qui irait a I’encontre du but d’optimisation recherché (puisque la désal-
location explicite est un mécanisme de bas niveau qui ne se justifie que par un gain de performance par rapport
au ramasse-miettes). En outre, en vérification énumérative, la notion de désallocation explicite perd beaucoup de
son sens, puisqu’il faut mémoriser un grand nombre d’états explorés : méme si I’on rencontre une instruction de
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désallocation portant sur une cellule, on peut étre amené a conserver cette cellule afin de ne pas perdre la trace
d’un état antérieur.

— Dans le cas de processus communicants, si I’on autorise un processus d’envoyer une valeur pointeur a un
autre processus s’exécutant en paralléle, alors on crée implicitement une mémoire commune entre processus, ce
qui pose un double probléme. D’une part, le concept de mémoire commune comporte de sérieux inconvénients que
I”on détaillera plus loin, a tel point qu’aucune algébre de processus n’a adopté les variables partagées comme mode
de communication entre processus ; on pourrait instaurer un typage des communications pour garantir que les poin-
teurs restent locaux aux processus qui les ont alloués, mais ceci interdirait I’échange de données dynamiques entre
processus. D’autre part, lorsque plusieurs processus concurrents veulent effectuer une instruction d’allocation, on
risque de créer des entrelacements inutiles de transitions ; certaines analyses [IOS 02] ont été proposées pour éviter
cette cause d’explosion d’états, mais elles restent complexes.

Au vu des problémes redoutables posés par les pointeurs dans les langages impératifs et a objets, il nous
semble préférable d’adopter une approche de plus haut niveau, opérationnelle depuis longtemps et utilisée aussi
bien pour les langages fonctionnels qu’en vérification énumérative (notamment dans les outils C£SAR [GAR 89b]
et CESAR.ADT [GAR 90] qui ont été, a notre connaissance, les premiers a traiter les types dynamiques). Dans
cette approche :

— Les pointeurs existent de maniére sous-jacente, mais ne sont pas directement manipulables : I’opération de
déréférencement est systématique et implicite.

— La relation d’égalité ne porte pas sur la valeur des pointeurs eux-mémes, mais sur le contenu des cellules
qu’ils référencent; ainsi, deux listes chainées pourront étre déclarées égales mémes si leurs cellules respectives ont
été allouées séparément.

— L’opération d’allocation se fait au moyen de fonctions constructeurs qui initialisent immédiatement le contenu
des cellules ; I’allocation est déterministe et réussit toujours — hypothése d’une mémoire infinie.

— Il n’est pas permis de modifier les cellules déja allouées ni de les désallouer explicitement.

Dans le cadre d’un langage de programmation, cette approche fonctionnelle peut entrainer un surcodt en mé-
moire par rapport a une approche impérative ou I’utilisateur gére au mieux I’allocation et la désallocation de
mémoire. Néanmaoins, diverses techniques existent pour en améliorer les performances : utilisation d’un ramasse-
miettes, mise en facteur des cellules identiques en les rangeant dans des tables de hachage (sub-term sharing,
canonical heap), génération de code évoluée s’autorisant a modifier les cellules existantes lorsque cela est possible
(destructive updates) ou & introduire des instructions de désallocation dés qu’une cellule n’est plus utile (compile-
time garbage collection). ..

En revanche, dans le cadre de la vérification énumeérative, cette approche fonctionnelle est la plus efficace, pour
une raison essentielle : au fur et a mesure que I’on explore de nouveaux états, le tas évolue de maniére croissante
monotone : de nouvelles cellules sont ajoutées, mais le contenu des cellules existantes n’est pas modifié. Ainsi,
on peut avoir un seul tas commun a tous les états explorés —- et non pas un tas pour chaque état, comme dans
I’approche impérative, ce qui n’est absolument pas une solution réaliste pour des systemes complexes.

La principale conclusion de cette analyse comparative est donc I’incompatibilité forte entre, d’une part, la
représentation des types dynamiques dans les langages impératifs ou a objets (pointeurs, références) et, d’autre
part, les besoins de la vérification, en particulier énumérative. L’approche fonctionnelle semble donc s’imposer,
au moins pour la description des types dynamiques, et ensuite, par effet de contagion, pour les autres types (enre-
gistrements, tableaux, unions. . .). En effet, les langages fonctionnels constituent une solution cohérente, éprouvée,
ergonomique et slre ; en outre, ils sont le meilleur formalisme pour I’application des techniques de preuve. Ainsi,
toutes les algebres de processus récentes (E-LoT0s, LOTOS NT, FDR2) ont adopté ce choix.

3. Spécification des comportements

Outre les données, un formalisme pour les systemes asynchrones doit permettre de décrire les processus concur-
rents, ainsi que leurs modes de synchronisation et de communication. C’est exactement la mission des algébres de
processus, dont nous examinons maintenant les aspects essentiels, en les comparant aux autres formalismes pour
les systémes asynchrones.

On ne considere ici que les algébres de processus asynchrones, en omettant certaines variantes utiles qui seront
peu ou pas abordées :
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— les algebres synchrones (Sccs [MIL 83], ESTEREL [BER 92]...) dans lesquels les processus concurrents
sont cadencés par une horloge globale,

— les algebres mobiles (7r-calcul [MIL 92, SAN 01], join calculus [FOU 96]...) qui mettent I’accent sur I’évo-
lution dynamique des processus et des canaux de communication,

—les algébres temporisées (ATP [NIC 94], ET-LoTos [LéO 97, LéO 98], Timed pCRL [GRO 97], Ti-
MED Csp [DAV 95]...) dédiées a la modélisation du temps quantitatif et des notions associées (délais, urgence...),

— les algébres probabilistes et stochastiques (PEPA [HIL 96], EMPA [BER 98], IMCc [HER 02]...) qui per-
mettent d’associer des probabilités et des durées moyennes aux événements.

3.1. Choix liés a la représentation des comportements

Comportements séquentiels

En premiére approximation, les comportements séquentiels peuvent étre vus comme des automates qui dé-
crivent, non des langages a reconnaitre, mais les évolutions d’un systéme dans le temps. Ces automates sont étendus
par des variables (souvent appelées variables d’état) dont la valeur peut étre consultée (notamment pour permettre
ou interdire le franchissement des transitions) et modifiée (par exemple, lors des changements d’états). Classique-
ment, il existe deux grandes approches pour spécifier les automates, dont s’inspirent la plupart des formalismes
dédiés aux systémes asynchrones :

— Les automates peuvent étre donnés par la liste de leurs états et de leurs transitions, soit sous forme textuelle
(ESTELLE, SDL/PR, 10 automata. . .), soit sous forme graphique (statecharts, SDL/GR, UML/RT...). Dans ces for-
malismes, les variables peuvent étre consultées/modifiées par des actions attachées aux états et/ou aux transitions.

— Les automates peuvent aussi étre décrits par des expressions réguliéres formées d’actions atomiques com-
binées entre elles par trois opérateurs : concaténation, choix et répétition. Cette approche constitue la base des
expressions de chemins [CAM 74], puis des algébres de processus. Dans ce cadre, un comportement (behavior
expression) est un terme algébrique; la concaténation correspond a la composition séquentielle (ou préfixage) et
la répétition s’obtient par un opérateur d’itération («*» en Csp, «loop» en E-LOTOS) et/ou des appels récursifs
de processus (dans la plupart des algébres). Naturellement, ces trois opérateurs primitifs doivent étre complétés,
notamment pour permettre la manipulation de données et pour définir des processus (c’est-a-dire donner un nom a
certains comportements, de la méme maniére qu’on définit des fonctions pour nommer certaines expressions).

Il existe en fait une troisiéme approche basée sur la caractérisation d’automates par des formules logiques
(dualité entre logique et automates) ; de par I’aspect déclaratif des logiques, cette approche est davantage utilisée
pour I’expression de propriétés a vérifier que pour la modélisation des comportements eux-mémes.

Si la représentation — textuelle ou graphique — des automates par leur liste d’états et de transitions peut
séduire en raison de sa simplicité, elle présente néanmoins plusieurs inconvénients :

— Cette approche va a I’encontre des acquis de la programmation structurée : il s’agit d’une programmation
«par gotos» qui conduit généralement a des descriptions peu structurées, lesquelles tendent a se dégrader dans le
temps avec les corrections et évolutions apportées pendant la maintenance.

— Lorsque la complexité du systéme augmente, la représentation graphique souffre de limitations physiques
(taille des écrans d’ordinateurs) ; de plus, les outils graphiques sont souvent chers, lents a utiliser, et pas toujours
robustes. On peut d’ailleurs noter que les principaux langages de programmation sont textuels : I’engouement qui
existait, dans les années 70, pour les organigrammes a progressivement disparu en méme temps que s’ imposait la
programmation structurée.

— Cette representation ne permet pas, dans sa version de base, d’exprimer facilement la notion d’interruption,
c’est-a-dire le fait qu’un comportement B; puisse, dans chacun de ses états, étre interrompu par un autre com-
portement Bs. Plusieurs algebres de processus (LOTOS, les versions récentes de Csp, et E-LOTOS) incluent un
opérateur «B; [> By» pour modéliser cette notion. Certains langages graphiques (en particulier, SDL) ajoutent
a leurs automates une transition spéciale partant de tous les états, mais cette construction ne permet pas d’expri-
mer les interruptions multiples au sein d’un méme processus séquentiel — par exemple le comportement LOTOS
suivant: «(B; [> B2) [1 (By [> Bj)».

Il n’est donc pas certain que les représentations d’automates basés sur I’énumeération des états et des transitions
soient les mieux capables de répondre a la complexité croissante des systémes. En revanche, elles constituent —
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comme les réseaux de Petri — d’excellents modéles sémantiques internes sur lesquels peuvent opérer les algo-
rithmes de compilation et d’analyse.

Comportements paralléles

Pour décrire des systéemes asynchrones, il faut pouvoir assembler des comportements séquentiels afin de les
faire fonctionner en paralléle. Pour cela, il existe trois approches :

— Dans les langages graphiques (par exemple, SDL/GR, statecharts...), la mise en paralléle de comportements
séquentiels est modélisée par la juxtaposition de «boites» correspondant a ces processus, éventuellement connec-
tées par des traits qui représentent les chemins de communication entre processus. La simplicité de cette approche
trouve sa contrepartie dans les limitations physiques sur la taille des schémas et la nécessité d’un mécanisme
additionnel pour permettre la création dynamique de processus en nombre variable.

— D’autres langages (par exemple ESTELLE, les langages a objets concurrents. . .) s’inspirent de la maniére dont
les langages de programmation séquentiels effectuent le lancement de taches paralléles (par exemple, ADA avec ses
taches, C avec la primitive fork du systeme UNIX...) : un processus P; peut créer un processus P, au moyen d’une
instruction spécifique, qui n’est jamais bloquante, P; continuant immédiatement son exécution, en méme temps
que commence I’exécution de P,. Cette approche est simple et flexible, mais essentiellement pour la création de
processus : I’établissement des canaux de communication entre processus et la terminaison (synchronisée ou non)
des processus sont généralement moins faciles a exprimer.

— Enfin, les algebres de processus emploient des opérateurs de composition paralléle qui décrivent a la fois le
lancement de taches concurrentes, leur synchronisation et leur terminaison. Par exemple, Csp et LOTOS comportent
un opérateur binaire «B; | [L1| Bsy» signifiant que les comportements B; et B, doivent s’exécuter en paralléle,
se synchroniser sur les ports de la liste L (et uniquement sur ces ports) et se terminer de maniere synchrone. Cette
approche a plusieurs avantages : elle établit une symétrie formelle entre démarrage et terminaison; elle se préte
bien aux preuves inductives sur la structure algébrique des comportements; elle permet d’exprimer la création
d’un nombre variable de taches paralléles, soit par des appels récursifs de processus a travers I’opérateur paralléle,
soit par des opérateurs itératifs dédiés («par» en LOTOS...). En revanche, I’utilisation d’opérateurs algébriques
binaires souffre de limitations lorsqu’il s’agit de décrire des réseaux complexes de taches concurrentes : c’est
pourquoi des opérateurs n-aires — qui ont un lien immédiat avec les descriptions graphiques — ont été proposés
[BOL 90, GAR 99] et intégrés a la norme E-LOTOS.

Ces trois approches sont suffisamment différentes pour qu’il soit difficile de les comparer dans I’absolu. On
peut toutefois souligner trois points importants en faveur de I’approche algébrique :

— En général, les formalismes basés sur les automates communicants distinguent deux niveaux hiérarchiques :
au niveau inférieur, des automates séquentiels qui, au niveau supérieur, sont composeés en paralléle. Au contraire,
les algebres de processus (de méme que les réseaux de Petri) permettent de combiner librement les opérateurs de
composition séquentielle et paralléle ; ainsi, le comportement LOToS «By >> (B} ||| BY) >> Bs» exprime
qu’apreés I’exécution du comportement By, on doit lancer (fork) les deux comportements B/, et BY, et qu’aprés
leur terminaison synchrone (join), il faut exécuter le comportement Bj.

— Un systeme asynchrone complexe étant généralement obtenu par assemblage de sous-systemes eux-mémes
décomposables, et ainsi de suite, on doit pouvoir spécifier ce qui, dans le comportement d’un sous-systeme, est
suffisamment pertinent pour étre observable au niveau supérieur. Dans ce but, les algébres de processus offrent des
moyens d’abstraction explicites pour masquer sélectivement les actions des sous-systemes (opérateurs de restric-
tion en Ccs, d’abstraction en Csp et LOTOS, d’encapsulation en Acp et uCRL, d’abstraction et de renommage en
E-LoTos...). Les actions ainsi masquées deviennent internes (notées «7» en CcCs, «i» en LOTOS...).

— Sur un plan théorique, les algebres de processus bénéficient d’une sémantique rigoureusement définie, ce qui
n’est pas le cas de tous les langages. Les points sémantiques délicats ont été intensivement étudiés et les solutions
sont désormais connues; cette situation différe, par exemple, de celle des langages a objets, ou le mélange de
concepts tels que I’héritage et la concurrence souléve des problémes difficiles. Enfin, on doit constater que la quasi-
totalité des algébres de processus asynchrones ont adopté la sémantique d’entrelacement (interleaving semantics)
— qui raméne la composition paralléle & une combinaison de composition séquentielle et de choix, et permet ainsi
de traduire tout comportement en automate — de préférence a I’approche alternative dite du vrai parallélisme (true

concurrency) [BER 01, 5™ partie].
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Variables et flot de données

On a vu que les comportements devaient pouvoir manipuler des données. Les algébres de processus fournissent
divers opérateurs pour déclarer des variables typées, leur donner des valeurs, évaluer des expressions, spécifier
des gardes booléennes qui conditionnent I’exécution des comportements. .. Ces opérateurs étant, le plus souvent,
dérivés des langages fonctionnels et a commandes gardées [DI1J 75], leur aspect peut sembler hermétique; c’est
pourquoi les algébres de processus récentes comme E-LOTOS et LOTOS NT leur préférent des constructions stan-
dards («if», «case», «for», «while»...) plus proches des langages de programmation usuels et, pour donner un
caractére uniforme au langage, symétriques des constructions utilisées pour la description des fonctions. Les al-
gébres de processus permettent aussi d’émettre ou de recevoir une valeur sur un port de communication, ainsi que
d’avoir des processus paramétrés par des variables auxquelles on donne des valeurs effectives lorsque ces processus
sont appelés.

On ne saurait comprendre la sémantique des données manipulées au sein des comportements sans avoir a
I’esprit deux regles essentielles.

D’une part, les consultations et modifications de données dans les comportements ne sont jamais observables
depuis I’extérieur du comportement, c’est-a-dire qu’elles ne créent pas de transition dans I’automate correspondant
au comportement : la seule exception est le cas des données concernées par une action d’émission ou de réception
qui, elle, crée une transition dans I’automate. Par exemple, une séquence d’affectations a des variables ne créera
aucune transition dans I’automate tant que I’on n’aura pas atteint une action de communication ou une action
interne, seules capables de provoquer un changement d’état observable depuis I’extérieur.

D’autre part, conformément au critére de vérifiabilité, les algébres de processus cherchent a garantir que
toute variable est dliment affectée avant d’étre utilisée. Déja évoqué au sujet des fonctions, ce probléme est
ici plus ardu en raison de I’indéterminisme présent dans les comportements. Par exemple, le comportement
«(X; ;=1 [0 X :=2); X := X; + Xo» pose probléme car, selon la branche du choix que I’on a exé-
cutée, I’'une des deux variables, X; ou X5, n’a pas été affectée (la situation serait identique si I’on remplacait les
affectations a X et X, par des réceptions de valeurs et I’affectation a X par une émission de X; + X5). Pour se
prémunir contre de semblables difficultés, les algébres de processus ont recours a diverses solutions. L adoption
d’un style fonctionnel, qui empéche de dissocier la déclaration d’une variable de son affectation et restreint stric-
tement la portée des variables, évite beaucoup de problémes, mais pas tous : I’exemple ci-dessus (dans sa version
émission/réception) subsiste. Certaines algébres (comme Ccs, Tcsp, LOTOS...) évitent ce probléme en imposant
des contraintes syntaxiques fortes sur I’opérande gauche de la composition séquentielle, a qui I’on interdit d’étre
autre chose qu’une action atomique (émission ou réception) : ceci conduit a un opérateur asymétrique (préfixage).
D’autres algebres (comme Acp, uCRL...) conservent un opérateur de composition séquentielle symétrique et au-
torisent donc la présence du choix indéterministe en partie gauche de cet opérateur; elles prohibent néanmoins
I’exemple ci-dessus en exigeant que toute variable déclarée dans un opérande du choix indéterministe soit locale a
cet opérande et ne puisse étre vue hors de cet opérande. Les algébres modernes (comme E-LOTOS et LOTOS NT)
ont des régles plus souples : on peut séparer les déclarations des affectations de variables ; I’opérateur de composi-
tion séquentielle est symétrique et I’on n’impose aucune restriction syntaxique sur son opérande gauche ; mais une
analyse statique du flot des données permet de rejeter les comportements dont on ne sait pas garantir que toutes
leurs variables sont correctement initialisées (ce probléme étant indécidable, il ne peut s’agir que de conditions
suffisantes — et pratiquement acceptables).

Indéterminisme

L’indéterminisme est un concept fondamental qui permet d’abstraire certains comportements complexes que
I’on se refuse a analyser et a décrire en détail, quand bien méme ils seraient intrinséquement déterministes. Ainsi,
I’indéterminisme est fréquemment utilisé pour modéliser des situations telles que I’allocation de ressources effec-
tuée selon des critéres inconnus, I’ordonnancement d’événements (scheduling) dont on ne connait pas la stratégie,
les pannes de processus, les pertes de messages. . .

L’introduction de I’indéterminisme dans les langages informatiques s’est d’abord faite dans la logique algo-
rithmique [SAL 70] et les commandes gardées [D1J 75], avant d’étre reprise en Csp et dans toutes les algebres de
processus — a I’exception des algebres synchrones qui mettent I’accent, au contraire, sur le déterminisme. Dans
les algebres asynchrones, I’indéterminisme est un constituant essentiel dont la présence est soit explicite (s’il est
spécifié a I’aide d’un opérateur dédié), soit implicite (s’il survient comme conséquence de la sémantique d’autres
opérateurs). Il en existe deux formes principales :
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— L’indéterminisme sur le contréle exprime que, parmi un ensemble de chemins d’exécution, un seul sera
choisi. Il peut étre introduit explicitement par I’opérateur de choix («+» en Ccs, Acp et uCRL, «[]» en Csp,
LoTos et E-LOTOS) ou implicitement, a cause de la sémantique d’autres opérateurs tels que I’interruption, la com-
position paralléle (indéterminisme induit par la sémantique d’entrelacement), le masquage et le renommage des
actions. .. Différentes situations de choix sont possibles : choix entre deux actions internes, choix entre une action
interne et une action observable (émission ou réception), choix entre deux actions observables (émission/émission,
émission/réception, réception/réception).

— L’indéterminisme sur les données consiste a sélectionner une valeur parmi un ensemble de valeurs possibles.
Il peut étre introduit explicitement par un opérateur qui affecte a une variable X une valeur quelconque de type
T («choice X : T» en LOTOS, «sum (X : T',...)» en uCRL, «X := any T'» en E-LOTOs...) ou implicitement
(dans beaucoup de sémantiques, la réception d’une valeur se raméne a un choix de valeur indéterministe). On ne
suppose pas que les variables non initialisées prennent des valeurs indéterministes : en effet, il est préférable d’ex-
primer explicitement la volonté d’introduire du indéterminisme en utilisant un opérateur approprié et de pouvoir
détecter statiquement les variables non initialisées.

3.2. Choix liés aux primitives de synchronisation et de communication

Un formalisme pour décrire les systemes asynchrones doit permettre aux processus concurrents de commu-
niquer et de se synchroniser. Historiquement [AND 83], les premiéres études du parallélisme ont eu lieu sur des
systémes d’exploitation en temps partagé : la communication entre processus concurrents s’effectuait naturelle-
ment par mémoire commune (variables partagées). Pour éviter les conflits d’accés a la mémoire, on a ajouté des
moyens de synchronisation également basés sur I’emploi d’une mémoire centralisée (sémaphores, verrous). Puis,
devant la difficulté d’écrire des programmes asynchrones corrects, des constructions plus structurées (moniteurs,
sections critiques. ..) ont été développées, afin d’imposer une discipline de programmation susceptible d’éviter de
nombreux problémes de synchronisation.

Un pas décisif a été franchi avec I’invention du rendez-vous de Csp [HOA 78] qui fournit un mécanisme unifié
pour la communication et la synchronisation, basé sur la notion de message et ne présupposant pas I’existence
d’une mémoire commune entre les processus. Ce mécanisme a ensuite été repris en Ccs et dans toutes les algébres
de processus, ainsi que dans plusieurs langages de programmation (notamment ADA, OCCAM...).

Dans sa forme originelle, le rendez-vous de Csp fait intervenir deux processus concurrents : I’un doit émettre
une valeur que I’autre doit recevoir et mémoriser dans une variable. Le rendez-vous n’a lieu que lorsque les deux
processus sont simultanément préts : les processus doivent s’attendre mutuellement, ce qui fournit un moyen
de synchronisation. Le rendez-vous est symétrique au sens ou chaque processus (aussi bien I’émetteur que le
récepteur) peut étre contraint d’attendre. Il existe aussi des variantes asymétriques destinées a I’implémentation
(notamment en ADA, ESTELLE, SDL...) ou I'utilisation de files permet d’éviter I’attente de I’émetteur, mais il ne
s’agit plus de rendez-vous a proprement parler. La proposition initiale de Csp a ensuite été améliorée et généralisée
sur plusieurs points :

— Pour éviter que chaque processus ne mentionne explicitement le nom des autres processus avec lesquels
il effectue des rendez-vous, ce qui limite fortement la réutilisation des processus hors du contexte pour lequel
ils ont été définis, le concept de porte (ou port, canal...) a été introduit afin de nommer les connexions entre
processus. Conventionnellement (en Tcsp, LoTos, E-LOTOS...), I’émission d’une valeur V' sur une porte G est
notée «G ! V» et la réception d’une valeur mémorisée dans une variable X est notée «G 7 X ».

— Une extension utile consiste a permettre la transmission de plusieurs valeurs lors d’un méme rendez-
vous, en émission («G 'V; ... 1V, »), en réception («G 7X; ... 7X,»), voire en émission/réception simultanée
(«G'WVp... WX ... 7X,»).

— De nombreux formalismes (automates d’Arnold-Nivat, Ccs, LOTOS...) permettent le rendez-vous sur une
porte sans qu’il y ait émission ni réception de valeur : il s’agit alors de synchronisation pure, sans communication.

— Deux autres extensions (rendez-vous avec filtrage et négociation, rendez-vous a NV processus) seront présen-
tées plus loin.

Le rendez-vous est un mécanisme abstrait et puissant qui peut recevoir diverses implémentations, selon que les
processus représentent des composants matériels ou logiciels, selon qu’ils s’exécutent sur un ou plusieurs proces-
seurs, selon le mode de communication disponible entre processus. .. Nous examinons a présent les avantages du
rendez-vous pour la modélisation des systémes asynchrones, en le comparant aux mécanismes alternatifs proposés
dans d’autres formalismes que les algebres de processus.
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Rendez-vous et événements

En premier lieu, le rendez-vous est parfaitement adapté a la programmation dirigée par les événements (event
driven) dans laquelle le comportement d’un systeme est décrit par des réactions aux événements qu’il recoit.
L’envoi et la récupération des événements se modélisent naturellement par des rendez-vous, éventuellement ac-
compagnés de valeurs.

Rendez-vous et appels de méthodes

Dans les formalismes a objets concurrents, la communication entre objets se fait par appel de méthodes dis-
tantes : un objet O, appelle une méthode M d’un objet Os en lui passant des parameétres Vi, ... V,,,. L’appel de
méthode peut étre soit bloquant (ou synchrone) — O est alors mis en attente jusqu’au retour de M qui lui transmet
des résultats X, ... X,, — soit non bloquant (ou asynchrone) — auquel cas, I’appel s’apparente au dép6t d’un
message dans une file ou dans un multi-ensemble (bag), une situation étudiée plus loin.

Les objets étant représentés par des processus, le rendez-vous permet de modéliser I’appel synchrone, soit en
un seul pas «M 'Vy ... 'V, ?2X;... ?2X,» (si I’on considéere I’exécution de la méthode comme une opération
atomique) soit en deux pas successifs «Mappel 'Wi... YW Myetour ?X1... ?X,» (si I’on considére que
I’exécution de la méthode prend un temps non négligeable).

Rendez-vous et variables partagées

Plusieurs formalismes utilisent les variables partagées pour réaliser la communication entre processus : il
peut s’agir de langages de programmation (ADA 95, JAVA...), de modeles théoriques (statecharts, timed auto-
mata...) ou de langages dédiés servant d’entrée a divers outils de vérification (MURPHI [DIL 96], PROMELA,
SmMv [MCM 93, CLA 96], UPPAAL [AMN 01]...).

Le partage qui existe, au niveau des formalismes, entre rendez-vous et variables partagées reproduit la dualité,
au niveau des systemes distribués et paralléles, entre communication par messages (rendez-vous) et communication
par mémoire commune (variables partagées). Du point de vue de I'implémentation, les deux approches offrent
des performances comparables; du point de vue de la modélisation des systémes asynchrones, plusieurs raisons
conduisent a préférer le rendez-vous :

— Les variables partagées sont un formalisme limité en ce qu’il présuppose I’existence d’une mémoire com-
mune : s’il convient pour certaines applications intrinsequement centralisées (threads JAVA, protocoles de cache
pour machine multiprocesseur symétrique...), il est inadapté pour des systémes asynchrones plus généraux ou
les processus sont véritablement distribués et ot la communication ne peut se faire que par échange de messages
(protocoles de télécommunication, architectures multiprocesseur asymeétriques, agents répartis sur Internet...).

De plus, les tentatives pour réaliser une abstraction de mémoire commune sur des systémes multiprocesseurs
quelconques se heurtent a des difficultés sémantiques ; ainsi, le modéle de mémoire distribuée proposé pour JAVA
est-il incorrect [PUG 99, PUG 00] et les solutions proposées pour le corriger ne semblent pas vérifier pas les
propriétés usuelles de cohérence [YAN 01]. Au contraire, le mécanisme de rendez-vous posséde une sémantique
parfaitement définie et s’implémente aussi bien (au moins dans ses formes usuelles) en environnement centralisé
que distribué.

— Il n’existe pas de sémantique unique pour les variables partagées : plusieurs modéles sont possibles selon que
I’on autorise les processus concurrents a lire et/ou écrire simultanément une méme variable ; ainsi, on distingue
généralement quatre catégories : EREwW, CREW, ERCW et CRCw, ou les lettres E, C, R et W signifient respec-
tivement exclusive, concurrent, read et write; de méme, on peut vouloir disposer d’instructions plus évoluées
qui effectuent des lectures/écritures atomiques, par exemple I’incrémentation d’une variable, I’affectation d’une
donnée référencée par un pointeur, les opérations dites test and set. ..

Il semble donc réducteur de figer un modele précis de variables partagées; un formalisme adéquat pour les
systemes asynchrones devrait pouvoir exprimer la diversité des différentes approches : c’est le cas des algébres
de processus qui — a I’aide du rendez-vous considéré comme mécanisme primitif — modélisent les différentes
formes de variables partagées, de moniteurs et de sections critiques par des processus auxiliaires qui encapsulent
les variables et en contrblent I’acces ; les algébres modernes, telles que E-LoOTOS et LOTOS NT, simplifient cette
approche en permettant de définir des bibliotheques de processus génériques et facilement réutilisables.

— D’un point de vue méthodologique, I’emploi des variables partagées est peu satisfaisant. D’une part, leur
utilisation incontrdlée pose de fréquents problémes de synchronisation (déja mentionnés plus haut) qui ont conduit
a I’émergence de disciplines de programmation et du concept alternatif de rendez-vous : de ce point de vue, il est
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assez paradoxal qu’un mécanisme souvent jugé de trop bas niveau pour les langages de programmation soit repris
dans les formalismes de spécification.

D’autre part, les variables partagées constituent — lorsqu’elles sont utilisées directement sans étre encapsulées
dans des constructions de haut niveau, telles que les objets protégés (ADA) ou les méthodes synchronisées (JAVA)
— un obstacle a la modularité, puisque les variables partagées créent des dépendances de données entre processus,
que ces dépendances ne sont généralement pas documentées dans les interfaces, et que les processus existants
peuvent difficilement étre réutilisés pour d’autres applications.

— Enfin, on verra plus loin que les variables partagées semblent peu compatibles avec les notions de bisimu-
lation et de congruence, qui sont a la base des techniques de Vérification compaositionnelles pour les algébres de
processus [GRA 96, KRI 97, CHE 96, CHE 99], techniques qui ont été implémentés dans plusieurs outils fonc-
tionnant de maniére quasi-automatique. Au contraire, les nombreux travaux sur la vérification compositionnelle de
systemes a mémoire commune (notamment I’approche assume/guarantee [PNU 85]) n’ont guere débouché sur des
outils automatiques : I’utilisateur doit intervenir et guider les outils en fournissant des propriétés liant les variables
partagées. Pour comprendre cette situation, on peut observer que, pour un processus pris isolément, les variables
partagées constituent des points d’accés qui permettent a I’environnement de consulter/modifier a tout instant les
données manipulées par ce processus. Cette hypothése étant source de complexité et souvent trop générale par
rapport a la réalité, il faut pouvoir mieux délimiter les endroits ou I’environnement est susceptible de manipuler
les variables partagées — ce qui est précisément le but des moniteurs, sections critiques, objets protégés, méthodes
synchronisées... — la forme la plus précise étant constituée par le rendez-vous, lequel spécifie exactement les
points ou un processus peut émettre ou recevoir des données.

Rendez-vous et files

D’autres formalismes asynchrones (par exemple ESTELLE, SDL...) permettent la communication entre proces-
sus par des files infinies de messages : I’émission n’est pas bloquante (le processus émetteur dépose un message
dans une file et continue son exécution) alors que la réception I’est. Lorsqu’on le compare au rendez-vous, ce mode
de communication présente plusieurs inconvénients :

— Originellement destinées a la modélisation de protocoles de télécommunication (cas d’ESTELLE et SDL),
les files s’appliquent mal a d’autres domaines, notamment les circuits matériels, pour lesquels la propagation
instantanée des signaux électriques est plus fidelement reflétée par le rendez-vous que par le dép6t d’un message
dans une file (ceci explique I’intérét des algébres de processus en modélisation de circuits).

— Les files infinies permettent la communication entre processus, mais pas la synchronisation. Ainsi, dans le
cas d’un processus «producteur» rapide et d’un processus «consommateurs lent reliés par une file infinie, on ne
sait pas ralentir I’activité du producteur : les messages s’accumulent indéfiniment dans la file, I’espace des états
accessibles devient infini, ce qui empéche d’utiliser les techniques standards de vérification énumérative. Pour
surmonter ce probléme, trois approches sont possibles, dont aucune n’est complétement satisfaisante :

1) Soit on considére que, dans une implantation réelle, le producteur et le consommateur auront des vitesses
moyennes comparables (hypothése d’équité) et I’on conserve le modeéle des files infinies ; I’inconvénient majeur de
cette approche est que, si les files sont fiables (c’est-a-dire qu’elles ne perdent pas les messages), tous les problémes
non-triviaux de vérification sont indécidables;

2) Soit on introduit explicitement un protocole de contrdle de flux entre le producteur et le consommateur
afin de forcer le premier a ralentir, ce qui complique la modélisation avec des détails de bas niveau, augmente le
nombre d’états et de messages échangés, mais permet d’utiliser la vérification énumérative standard ;

3) Soit on remplace les files infinies par des files bornées, qui rendent I’émission bloquante lorsque la file est
pleine ; c’est la solution adoptée dans les outils de vérification pour ESTELLE et SDL [JAR 88, ALG 91, ALG 93],
mais elle pose des problémes sémantiques difficiles lorsqu’elle est combinée avec la notion de transition atomique
("impossibilité d’émettre oblige a défaire les transitions entamées).

— Plus généralement, il n’existe pas de modele universel de file. Selon les caractéristiques du systéme a décrire,
différentes sortes de files doivent étre considérées :
- Les files sont-elles infinies ou bornées ?
- Si la file est bornée, que se passe-t-il quand elle est pleine : I’émetteur reste-t-il bloqué ou le message a
émettre est-il détruit?

- Les files préservent-elles I’ordre des messages qu’elles transportent (modele fifo) ou peuvent-elles le mo-
difier (modele bag) ? Existe-t-il des messages avec des priorités différentes (messages urgents, par exemple) ?
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- Les files peuvent-elles perdre les messages? Si oui, a-t-on une hypothese d’équité qui garantit, par
exemple, qu’une file ne peut perdre indéfiniment les messages ? Ou bien, connait-on une probabilité pour la perte
des messages ?

- Les files peuvent-elles altérer les messages ? Dupliquer les messages ? Insérer des messages comme le
ferait un intrus hostile dans un protocole cryptographique ?

- Les files peuvent-elles, dans un cadre temporisé, retarder les messages? Si oui, connait-on le temps de
transit moyen des messages ?

- Les processus regoivent-ils les messages dans une file d’entrée unique (cas de SpL) ou dans plusieurs files
(cas d’ESTELLE)?

- Les processus peuvent-ils inspecter le contenu d’une file sans y prélever les messages ? Peuvent-ils réor-
ganiser eux-mémes le contenu d’une file (comme en SbL)?

Comme pour les variables partagées — mais peut-étre plus encore, au vu des multiples possibilités — il semble
regrettable de figer, dans un formalisme, une sorte particuliere de file qui ne pourra convenir qu’a certaines appli-
cations. En comparaison, le rendez-vous est un mécanisme plus simple qui permet d’exprimer les diverses sortes
de files comme des processus «ordinaires» que I’on insére aux endroits précis ou se situent les files & modéliser.
Les algebres de processus modernes (comme E-LOTOS et LOTOS NT) permettent de constituer des bibliotheques
de processus «files», lesquelles pourront étre étendues au fur a mesure des nouveaux besoins.

Rendez-vous avec filtrage et négociation

Dans sa forme la plus générale, le rendez-vous ne se limite pas a la simple mise en correspondance d’une
émission et d’une réception (comme c’était le cas a I’origine en Csp et Ccs). En effet, certaines algebres de
processus (Tcsp, LoTos, uCRL, E-LOTOS...) permettent d’exprimer des contraintes (filtrage) sur les valeurs
recues a I’occasion des rendez-vous. Par exemple, le comportement LOTOS «G ?X : T[P(X)] ; ...» exprime
que I’on n’accepte de lire sur la porte G qu’une valeur X de type T satisfaisant la condition booléenne P(X); le
rendez-vous est refusé aussi longtemps que I’environnement ne propose pas de valeur convenable. La condition
P(X) est évaluée au moment ou se décide I’acceptation ou le refus du rendez-vous. L’effet serait différent si I’on
avait placé cette condition aprés le rendez-vous : ainsi, le comportement LoT0S «G?X : T'; [P(X)] ->...»
qui signifie que le rendez-vous est accepté pour toute valeur X de type 7', apres quoi I’exécution se bloque si P(X)
n’est pas satisfaite.

Une autre extension utile consiste a permettre la négociation de valeurs : deux processus qui pro-
posent chacun une réception sur la méme porte avec des contraintes de filtrage différentes, par exemple
G?XliT[Pl(Xl)] HERE || G?XQT[PQ(XQ)] PRI
peuvent effectuer un rendez-vous s’il existe au moins une valeur V' de type 7T telle que les deux contraintes P; (V')
et P»(V) soient simultanément vraies; s’il existe plusieurs valeurs V' convenables, alors I’'une d’elle est choisie
de maniere indéterministe ; apres le rendez-vous, les deux processus reprennent leur exécution en donnant a leurs

variables respectives X et X, la méme valeur V.

Ces mécanismes de filtrage et de négociation sont trés puissants et autorisent un style de «spécification par
contraintes» (constraint-oriented style [VIS 88]) dans lequel chaque processus exprime des contraintes locales dont
la résolution est faite globalement, au moment du rendez-vous. Ils permettent également d’obtenir, sans étendre
davantage le langage, des tableaux de portes [HOA 78]. Ainsi, le comportement LOTOS «G'N?X : T;...»
exprime que I’on n’accepte sur la porte G que des couples de valeurs (N, V'), ou V est de type T, ce qui permet,
par exemple, a un processus de numéro N de filtrer les rendez-vous qui le concernent.

La négociation permet également de simplifier la définition sémantique des algébres de processus : la distinction
entre émission et réception n’est plus utile si I’on considere que toute émission «G ! V'» est un cas particulier de
réception dans laquelle I’émetteur impose le choix d’une valeur V' fixée, c’est-a-dire «G?X : T[X=V1»; en
effet, le rendez-vous «ordinaire» émetteur-récepteur s’obtient comme cas particulier du mécanisme, plus général,
de négociation. Certaines algébres comme . CRL vont encore plus loin en supprimant, au niveau syntaxique, toute
différence entre émission et réception; ceci nous semble une erreur sur le plan pratique, car la distinction entre
entrées et sorties améliore la lisibilité et est indispensable pour la génération de code et la génération de tests.

Rendez-vous a N processus

Les mécanismes de communication examinés ci-dessus sont essentiellement binaires : ils font intervenir deux
processus (un émetteur et un récepteur, un appelant et un appelé. ..). Méme si la situation est parfois plus complexe
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— puisque plusieurs processus peuvent appeler la méme méthode, déposer un message dans la méme file... — et
peut donner I’impression d’un cadre plus général (IV émetteurs et un récepteur, N appelants et un appelé...), il ne
s’agit néanmoins que de communications binaires et non pas d’une communication simultanée entre NV processus.

Plusieurs formalismes (automates d’Arnold-Nivat, algébres de processus MEIJE, TCsp, LOTOS, E-LOTOS...)
permettent d’effectuer des rendez-vous entre NV processus [JOU 96]. La sémantique dérive directement du concept
de négociation étendu de 2 a IV processus : le rendez-vous n’a lieu que lorsque tous les processus sont préts a
y participer et, dans le cas d’un échange de valeurs, que si I’ensemble des contraintes posées par les processus
admet au moins une solution (ainsi, la composition paralléle de N processus se traduit par la conjonction de N
contraintes logiques).

Dans les formalismes qui imposent une distinction stricte entre émissions et réceptions (par exemple, Ccs,
IO automata...), le rendez-vous a N devient problématique et n’est, en général, pas permis : en effet, dés que
I’on synchronise plus de deux processus a I’aide d’un opérateur de parallélisme que I’on souhaite commutatif et
associatif, on doit définir ce que signifie la synchronisation de deux émissions, ou de deux réceptions (ce que la
sémantique par négociation fait parfaitement).

En pratique, le rendez-vous a N s’avére irremplagable lorsqu’il s’agit de modéliser certains systemes de ma-
niére abstraite, concise et correcte. En voici quelques exemples :

— Il permet de modéliser la diffusion, ¢’est-a-dire I’envoi d’un message par un processus et sa réception simul-
tanée par IV autres processus. La diffusion (qui existe aussi dans I’algébre synchrone ESTEREL) s’obtient simple-
ment comme un cas particulier de négociation en synchronisant une émission avec N réceptions dépourvues de
contraintes booléennes.

— Il permet de modéliser le vote a I’unanimité. Par exemple, soit une mémoire paralléle associative constituée de
N cellules contenant chacune une donnée V; distincte. Les cellules sont des processus concurrents et I’on cherche a
savoir si I’'une d’elle contient une valeur V' donnée. Pour cela, chaque cellule compare la valeur V' (qu’elle a regue
par une diffusion) avec sa propre valeur V;, puis émet «0K !i» en cas d’égalité ou «NOK» sinon. Les NV émissions
«NOK» doivent étre synchronisées (pour que le rendez-vous n’ait lieu que si V' ne se trouve dans aucune cellule),
tandis que les émissions «OK !4» ne doivent pas I’étre (pour que la cellule qui possede la donnée recherchée puisse
le signaler indépendamment des autres cellules).

— Il permet de modéliser des votes plus complexes qu’a I’unanimité. Ainsi, [GAR 02a] modélise en LOTOS
le protocole d’arbitrage du bus SCSI-2 qui, a chaque cycle, attribue le bus au périphérique demandeur possédant
le plus grand numéro SCSI ; grace a la négociation de valeurs, chaque cycle peut étre décrit par un seul rendez-
vous a huit processus : on évite ainsi I’explosion combinatoire que I’on aurait avec tout formalisme limité a la
communication binaire.

— Il permet de modéliser des comportements complexes comme une composition paralléle de comportements
plus simples. Par exemple, le contrdleur d’un robot qui évolue dans un espace tridimensionnel peut s’exprimer par
la mise en paralléle de trois contr6leurs simples, chacun surveillant le déplacement du robot sur un axe donné. Pour
spécifier que I’on attend que le robot ait atteint un point (z,y, z) précis, on peut utiliser un rendez-vous a trois,
ce qui évite de considérer tous les entrelacements possibles selon I’ordre des axes dans lequel le robot atteint son
point d’arrivée.

— Enfin, le rendez-vousa NV permet d’ajouter a un systéme existant des processus en paralléle, soit pour observer
son comportement sans le perturber (par exemple, afin de vérifier des propriétés), soit pour le restreindre (par
exemple, pour modéliser les contraintes imposées par I’environnement).

En contrepartie de son expressivité et de son haut niveau d’abstraction, le rendez-vous semble, dans sa forme
la plus générale, plus difficile a implémenter que le rendez-vous originel de Csp. C’est certainement le cas pour
les implémentations distribuées qui, si I’on ne dispose que de communications binaires, nécessitent des protocoles
complexes pour gérer la synchronisation a NV, le filtrage et la négociation. En revanche, I’'implémentation semble
plus facile si tous les processus s’exécutent sur la méme machine ou encore s’ils sont implantés sous forme de
circuits.

3.3. Choix liés aux modeles sémantiques

La plupart des formalismes pour les systémes asynchrones ont une sémantique définie par traduction vers des
modeles basés sur le concept d’automate. On distingue trois types de modéles sémantiques :
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— Dans les modeles a états (appelés structures de Kripke), des informations sont attachées aux états unique-
ment;

— Dans les modeles a actions (appelés systémes de transitions étiquetées), des informations sont attachées aux
transitions uniquement;

— Dans les modéles mixtes, des informations sont attachées aux états et aux transitions ; en pratique, les modeles
mixtes sont peu utilisés dans les outils de vérification.

En théorie, le choix entre modeles a états et modeles a actions peut sembler indifférent, compte tenu des
résultats classiques sur la dualité entre automates de Moore et automates de Mealy, et sur les correspondances
entre structures de Kripke et systemes de transitions étiquetées [NIC 90]. Mais en pratique, lorsque I’on veut
vérifier automatiquement des modeles produits a partir d’un formalisme de haut niveau, ce choix n’est plus neutre.
En effet, les informations attachées aux états et aux transitions ne sont pas identiques :

— Les états du modéle mémorisent, selon le formalisme considéré, I’architecture dynamique du systeme (en-
semble des processus existants et des interconnexions établies entre ces processus), la position des points de
contrdle (compteurs programmes locaux a chaque processus), la valeur des variables d’état (locales aux processus
ou partagées), les messages en transit dans les files, le tas mémaoire contenant les cellules allouées dynamiquement,
le temps écoulé. ..

— Les transitions correspondent aux changements d’état observables du systeme. Les informations attachées
aux transitions dépendent du formalisme considéré et de son mode de communication entre processus. Avec les
formalismes a variables partagées, les transitions ne portent généralement aucune information. Avec les algébres
asynchrones, chaque transition correspond a une action de communication (émission, réception, rendez-vous, ac-
tion interne. . .) et est étiquetée par les informations relatives a cette action (porte et valeurs transmises) ; la séman-
tique d’entrelacement fait que deux actions ne peuvent avoir lieu simultanément. Avec les algébres synchrones,
cette hypothése n’est plus vraie : chaque transition est donc étiquetée par un produit d’actions.

Du point de vue de la vérification automatisée, il nous semble que les modeles a actions présentent plusieurs
avantages importants, que nous allons détailler.

Niveau d’abstraction des propriétés

Il faut noter d’emblée que les modeles & états et les modeles a actions correspondent & deux niveaux d’abstrac-
tion distincts :

— Les modéles a états donnent du systéme asynchrone une vision en boite blanche/boite grise, puisque I’on peut
observer tous les détails locaux a chaque processus, ainsi qu’on le ferait avec un outil de mise au point interactive
(debugger);

— Les modéles a actions fournissent au contraire une vision en bofte noire du systéme, car seules les interactions
du systéme avec son environnement — c’est-a-dire I’interface qu’il offre au monde extérieur — sont observables;
une double opération d’abstraction est appliquée, d’une part, en retirant toute information des états, et d’autre part,
en renommant en action interne toute action qui ne correspond pas a une interaction extérieure du systéme.

Selon le type du modéle, les propriétés a vérifier s’expriment différemment. Les modeles a états conduisent na-
turellement a I’écriture de prédicats portant sur les variables d’états, et notamment d’invariants. Bien que largement
répandue, cette approche pose de sérieux problemes :

— D’une part, les variables d’états présentes dans la modélisation formelle d’un systéme ne sont, en général,
pas propres au systeme lui-méme, mais résultent davantage du choix personnel de I’individu qui a produit la
modélisation : un autre individu en charge de modéliser ce méme systéme aurait probablement opté pour un
ensemble de variables différent. L’utilisation d’invariants comporte trois inconvénients :

- le risque de biaiser la vérification, puisque les invariants n’expriment pas tant les propriétés du systéme
lui-méme que celles d’une modélisation particuliere,

- IPimpossibilité d’exprimer les propriétés a vérifier tant que la modélisation du systeme n’est pas disponible,
ce qui complique la répartition des taches au sein d’une équipe,

- I’obligation de mettre a jour les propriétés lorsque la modélisation évolue (ajout ou renommage de va-
riables, par exemple).

— D’autre part, les outils de vérification énumeérative, lorsqu’ils construisent le modele correspondant a un
systeme asynchrone, effectuent souvent diverses optimisations destinées a lutter contre I’explosion d’états. En par-
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ticulier, ils peuvent supprimer les variables dont la valeur est constante, décider de remettre a zéro une variable dés
que sa valeur n’est plus utile, de fusionner des variables distinctes en les allouant dans le méme emplacement mé-
moire. .. La présence d’invariants oblige a désactiver ces optimisations, au moins pour les variables présentes dans
les invariants, afin que leur valeur ne soit pas subrepticement modifiée. Ceci réduit I’efficacité de la vérification.

— Enfin, il n’est pas toujours aisé, dans les invariants, de nommer les variables de maniére univoque; c’est
notamment le cas pour les variables locales a un processus lorsque plusieurs instances de ce processus s’exécutent
simultanément ; le probléme se complique si les processus sont créés dynamiquement et recoivent donc des noms
générés automatiquement.

C’est pour éviter ces difficultés — et compte tenu du fait qu’en style fonctionnel, la notion de variable n’existe
pas véritablement — que les algebres de processus utilisent des modeles a actions plutdt qu’a états. Ce choix
conduit a exprimer les propriétés de maniére plus abstraite, en s’intéressant aux interfaces du systéme plutét qu’a
ses détails internes. Il est possible, avec les algebres de processus, d’exprimer des invariants, mais ceux-ci doivent
étre «locaux» (c’est-a-dire ne porter que sur les variables d’un processus séquentiel) et directement insérés dans le
code du processus concerné (afin de pouvoir nommer les variables et accéder a leur valeur).

Nous poursuivons a présent la comparaison des modéles a états et des modéles a actions, en mettant I’accent sur
les besoins respectifs des deux grandes approches pour la vérification, celle ou I’on vérifie des propriétés logiques
sur un modele (model checking) et celle ou I’on compare deux modéles au moyen de relations d’équivalence ou de
préordre (equivalence checking).

Vérification de propriétés logiques

En premier lieu, il faut noter que le type de logique utilisable dépend du modéle considéré : avec un modéle
a états, on doit utiliser une logique dédiée aux structures de Kripke (invariants, LTL, CTL, u-calcul proposition-
nel...); avec un modele a actions, on doit utiliser une logique opérant sur les systémes de transitions étiquetées
(expressions réguliéres, PDL, ALTL, ACTL, u-calcul modal...). En revanche, la distinction entre modeles a états
et modeles a actions est parfaitement orthogonale a la distinction classique entre logiques du temps linéaire et
logiques du temps arborescent. Ainsi :

— I’outil SPIN [HOL 91, HOL 97] utilise une logique linéaire (LTL) pour vérifier des modeles a états ;
— I’outil SMv [MCM 93, CLA 96] utilise une logique arborescente (CTL) pour vérifier des modeles a états ;

— I’outil TRACTA [GIA 99] utilise une logique linéaire (ALTL) pour vérifier des modéles a actions et I’outil
FDR2 [ROS 97] utilise une sémantique de traces (linéaire) pour vérifier des modeles a actions ;

— la boite a outils CADP [GAR 02b] utilise des logiques arborescentes pour vérifier des modeles a actions.

En pratique, il est rare que I’on n’ait qu’une seule propriété logique a vérifier sur un modele donné : on doit
plutét évaluer un ensemble de plusieurs propriétés (I’approche consistant a rassembler artificiellement différentes
propriétés en une seule, au moyen de conjonctions, n’est généralement pas réaliste, puisque I’on a souvent besoin
de diagnostics expliquant pourquoi I’une des propriétés est fausse). En supposant que le modéle n’est pas de trop
grande taille et que I’on peut le construire entiérement, on a alors le choix entre deux approches :

— Soit on effectue une Vvérification a la volée, en construisant le modéle en méme temps que I’on évalue une
propriété. Ceci oblige a construire le modéle autant de fois qu’il y a de propriétés a vérifier, d’ot un surco(t qui
peut étre limité lorsque I’on sait détecter rapidement qu’une propriété est fausse sans explorer la totalité du modéle,
ou lorsque I’on sait abstraire le modéle en fonction de la propriété a vérifier (r-confluence, slicing...). Aussi bien
les modeéles a états que les modeéles a transitions permettent la vérification a la volée.

— Soit on ne construit le modéle qu’une seule fois avant de vérifier successivement chaque propriété sur ce
modéle. La mémoire disponible étant limitée, les phases de construction du modele et d’évaluation des propriétés
sont séparées et opérent difféeremment. Pendant la construction, les transitions sont écrites immédiatement sur
disque (dans un fichier), tandis que les états doivent étre conservés en mémoire afin de détecter les circuits. Dans
le cas d’un modele a états, les informations sur les états doivent également étre recopiées sur disque en fin de
génération, puisque la phase de vérification aura besoin de ces informations pour évaluer les propriétés logiques
portant sur les variables d’états. Dans le cas d’un modele a actions, cette recopie n’est pas nécessaire, puisque les
propriétés ne portent que sur les transitions. Pour un modele a états avec n états, m transitions, s bits d’information
attachés a chaque état et ¢ bits d’information utilisés pour représenter une transition d’un état vers un autre, la
taille du fichier correspondant est 7. = ns + mt. Pour un modéle a actions avec n états, m transitions, [ bits
d’information attachés a chaque transition et ¢ bits d’information utilisés pour représenter une transition d’un état
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vers un autre (en sus de I’information déja exprimée par [), la taille du fichier correspondant est 7, = m(¢ + 1).
Apreés introduction du facteur de branchement moyen § = m/n, la comparaison T, < T, se ramene a 6! < s. En
analysant les caractéristiques de nombreux «gros» modéles produits a partir d’algébres de processus (LOTOS et
1CRL), on constate que le facteur de branchement reste faible (6 < 10) et, qu’en pratique, le nombre L d’étiquettes
ne dépasse pas quelques centaines (L < 1000 = [ = log, L < 10) : sous ces hypothéses, le modéle a actions
conduit a des fichiers plus compacts que le modele a états des que s > 100 bits (soit 13 octets), ce qui est
généralement le cas (les informations attachées aux états occupant souvent plusieurs dizaines, voire centaines,
d’octets). Méme si des techniques de compression de fichiers peuvent étre appliquées (notamment pour réduire la
valeur de ¢, comme c’est le cas dans le format BcG de la boite a outils CADP [GAR 02b]), elles ne semblent pas
susceptibles d’inverser cette situation.

Il apparait donc que les modéles a actions sont plus polyvalents, au sens ou ils conviennent a d’autres approches
que la vérification a la volée.

Vérification d’équivalences et de préordres

De maniére alternative (ou complémentaire) a I’usage de propriétés logiques, on peut vérifier des systémes
au moyen de relations d’équivalence ou de préordre entre modeles. Parmi les relations les plus fréqguemment em-
ployées figurent les bisimulations [PAR 81], dont il existe de multiples variantes [GLA 01]. Ces relations peuvent
étre utilisées de deux manieres principales :

— soit pour comparer deux modeles afin de décider s’ils sont équivalents ou si I’un des deux est inclus dans
I’autre au sens d’un préordre ; cette approche permet de démontrer I’équivalence de comportements ou le raffine-
ment d’un comportement par un autre ;

— soit pour minimiser un modéle selon une relation d’équivalence choisie, ce qui consiste, pour les bisimula-
tions, a fusionner les états dont les comportements futurs potentiels sont équivalents ; cette approche correspond a
une abstraction puisque I’on remplace un modele par un modele équivalent, mais comportant moins d’états.

La théorie des bisimulations est riche de résultats profonds et utiles. Ainsi, la compatibilité (ou adéquation)
entre équivalences et logiques temporelles permet de remplacer un modeéle par un modele équivalent (en particulier,
minimal) tout en préservant la validité de (certaines classes de) propriétés logiques évaluées sur ce modéle. De
plus, il existe des algorithmes efficaces qui font que, contrairement a d’autres techniques d’abstraction, I’emploi
des bisimulations peut étre entiérement automatiseé.

En principe, les bisimulations sont applicables aussi bien aux modeles a états qu’aux modéles a transitions.
Ainsi, I’algorithme de minimisation de Paige-Tarjan [PAI 87] a été initialement congu pour des structures de
Kripke avant d’étre généralisé ensuite [FER 90]. De méme, les résultats de compatibilité avec les logiques sont
indépendants du type de modéle considéré.

En pratique toutefois, force est de constater que la quasi-totalité des outils de bisimulation opérent sur des
modeles & actions. On peut avancer plusieurs explications a ce phénomeéne :

— La présence d’informations attachées aux états géne les outils de bisimulation dont le travail consiste essen-
tiellement a fusionner des états différents en un méme état. Si I’on conserve systématiquement toutes les informa-
tions des états, alors les possibilités de minimisation sont réduites : il faut donc permettre a I’ utilisateur d’indiquer
les informations qu’il souhaite préserver et celles qui peuvent étre abstraites, ce qui fait perdre a la vérification son
caractére automatique.

— Il existe des liens étroits entre la théorie des bisimulations et celles des algébres de processus. Ainsi, I’équi-
valence de deux comportements, considérés comme des termes, peut étre démontrée en utilisant les axiomes de
la sémantique algébrique ou par induction sur les régles de la sémantique opérationnelle. De méme, les bisimu-
lations possédent une propriété de congruence vis-a-vis des opérateurs de composition paralléle et d’abstraction
(de la plupart des) algébres de processus : cette propriété autorise la minimisation compositionnelle en permettant
de remplacer, dans un réseau de processus communicants, un processus par un autre équivalent (généralement
obtenu par minimisation). Il semble donc raisonnable, en concevant un outil de bisimulation, de veiller a ce qu’il
puisse étre largement utilisé et, par conséquent, applicable aux algébres de processus. Or les modéles a états ne
conviennent pas pour les algebres de processus, a cause du caractéere fonctionnel de ces derniéres. Par exemple, les
deux comportements LOTOS «G 10 ;stop» et «let X :Nat=0 in G ! X ;stop» sont équivalents au sens de la bisi-
mulation, mais leurs modeéles risquent de ne pas I’étre si les états du second modele font référence a la variable X .
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Ici encore, il semble que les modéles a actions soient, d’un point de vue pratique, plus simples et mieux adaptés
a la vérification automatisée.

4. Conclusion

Dans cet article, nous avons tenté d’expliquer pourquoi les multiples formalismes proposés pour la modélisation
des systémes asynchrones ne sont pas tous égaux, et pourquoi les algébres de processus — combinées avec des
types de données fonctionnels — fournissent un bon compromis entre quatre exigences souvent contradictoires :

— I’expressivité, qui résulte de la possibilité de combiner librement un nombre (volontairement) réduit de
concepts primitifs judicieusement choisis;

— I’universalité, qui découle du caractére mathématique des algebres de processus qui les rend indépendantes
de tout secteur d’activité particulier, comme en témoignent plusieurs centaines d’applications dans des domaines
tres divers;

— I’exécutabilité, qui est attestée par I’existence de nombreux outils (CADP [GAR 02b], CWB-NC [CLE 02],
FDR2 [ROS 97], LTsA [MAG 99a], uCRL toolset [GRO 01]...) destinés a la simulation ou a la génération d’im-
plantations (centralisées, distribuées ou sous forme de circuits) ; en outre, il existe des algorithmes pour traduire les
algébres de processus vers des modeles de plus bas niveau tels que réseaux de Petri [GAR 89a, TAU 89, OLD 91,
BES 01] et automates communicants [DUB 89, KAR 92].

— la vérifiabilité, que favorise I’adéquation des algebres de processus aux techniques de vérification énumé-
rative (vérification de propriétés logiques, vérification d’équivalences) aussi bien qu’aux techniques de preuve
(équivalences de programmes, raffinements). On peut I’expliquer par de multiples facteurs : existence de plu-
sieurs sémantiques formelles bien étudiées (axiomatique, opérationnelle), nombre limité de concepts qui réduit la
complexité des outils, abstractions directement incorporées a la sémantique des algebres de processus, résultats
théoriques forts liant équivalences et propriétés logiques, équivalences et opérateurs de composition paralléle et
d’abstraction, permettant ainsi la vérification compositionnelle. ..

On doit cependant constater qu’en dépit de ces qualités, la diffusion des algébres de processus dans I’industrie
existe, mais reste limitée — ce qui est généralement le cas des méthodes formelles. Le principal obstacle a une
diffusion accrue est I’apprentissage et la maitrise des algébres de processus, qui exigent des efforts et du temps.
Ceci peut s’expliquer par deux raisons objectives :

— la difficulté intrinseque des concepts sous-jacents aux systemes asynchrones (indéterminisme, parallélisme,
synchronisation, communication. ..); de ce point de vue, les algébres de processus sont idéales pour I’enseigne-
ment, car chaque concept y est représenté par un opérateur syntaxiquement différent, ce qui contribue a donner des
idées claires aux étudiants;

— I’inévitable remise en question des acquis antérieurs, dans la mesure ou I’on inculque habituellement une
vision séquentielle aux concepteurs de logiciels et une vision synchrone/déterministe aux concepteurs de matériels ;
le passage au monde asynchrone/indéterministe nécessite sinon de renoncer a ces acquis, du moins a les replacer
en perspective.

Toutefois, la difficulté d’apprentissage provient également de facteurs humains :

— Les algebres de processus sont souvent pénalisées par leur syntaxe ésotérique, éloignée des langages de
programmation usuels, due au fait que leurs auteurs ont fait passer les problemes théoriques avant les questions
d’ergonomie. De méme, des résultats fondamentaux sont souvent, malgré leur portée générale, dissimulés sous une
formalisation & outrance.

— La communauté des algebres de processus n’a pas su se regrouper autour d’un formalisme unique, qui lui
aurait permis d’atteindre une masse critique suffisante pour I’enseignement, le développement d’outils et les ap-
plications. L’ opportunité offerte en 1989 par la normalisation de LOTOS n’a pas été saisie autant qu’elle aurait d0
I’&tre : beaucoup d’équipes I’ont adopté, mais d’autres ont préféré poursuivre leurs travaux avec les formalismes
existants (Ccs, CIRCAL, CsP...) ou méme en créer de nouveaux, similaires mais incompatibles (PsF, 4CRL...).

De fait, les algébres de processus sont — comme les méthodes formelles en général — concurrencées par deux
approches alternatives :

— Les méthodes semi-formelles, dont la diffusion est favorisée par des notations graphiques attrayantes et un
faible niveau de contraintes sémantiques; elles servent principalement a la production de documentation et la
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génération de code ; leur utilisation pour la vérification automatisée reste expérimentale, leur emploi pour la preuve
semblant hors d’atteinte.

— Les techniques de vérification opérant directement au niveau de programmes C, JAVA... (software model
checking) plutdt que sur des modélisations formelles. Ces techniques sont généralement bien accueillies parce
qu’elles ne remettent pas en question les méthodes de développement existantes, et parce qu’elles se présentent
comme une alternative a I’emploi de méthodes formelles. Méme si leur utilisation améliore significativement
la qualité de «petits» programmes séquentiels, voire paralléles, il n’est pas certain qu’elle se généralise a des
applications critiques de plus grande taille : en effet, les langages de programmation actuels sont de trop bas niveau
(notamment pour le parallélisme) et n’ont pas été prévus pour la vérification compositionnelle.

On peut étre donc étre raisonnablement optimiste sur I’avenir des algebres de processus, au vu des défis a
relever par I’industrie :

— Complexification croissante des applications : les algébres de processus n’ont pas les limitations des forma-
lismes graphiques concernant le passage a I’échelle ; par ailleurs, un rapprochement entre formalismes de modéli-
sation et langages de programmation a été résolument entrepris avec des algébres de processus telles que E-L0OTOS
et LoTOoS NT.

— Besoins de sécurité accrus : les algébres de processus ont été expressément congues pour la vérification et la
preuve ; en particulier, leur sémantique du parallélisme rend possible la vérification compositionnelle afin de lutter
contre I’explosion d’états qui reste un défi majeur.

A cet égard, on doit noter la récente percée des logiques temporelles parmi les concepteurs de circuits, qui dé-
montre que, dés que le besoin de qualité se fait suffisamment sentir, I’industrie est capable d’adopter de nouveaux
formalismes — aussi abstraits, sinon plus, que les algebres de processus — pourvu qu’ils améliorent significative-
ment les méthodes de développement.
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