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Résuḿe

Nous formalisons le mcanisme desubstitution gnralisede la mthode B dans la logique d’ordre
suprieur de Coq et PVS. D’une part, cette tude permet de formaliser les constructions de B et de
valider leurs proprits. D’autre part, elle permet d’envisager des dveloppements B au sein des
environnements de preuve Coq et PVS. Cette intgration est supporte parl’outil PBS qui traduit
une machine abstraite B en une thorie PVS. Nous illustrons les deux domaines d’application par
la proposition et la validation d’un nouvel oprateur de compositionparallle et par l’tude d’un
protocole de cohrence mmoire atomique.

1 Introduction

Au cours de ces dernires annes, beaucoup de travaux ont port sur la conception et la mise en oeuvre
d’assistants de preuves. Ces efforts ont t concrtiss par la ralisation de systmes tels que HOL [Gor93],
Coq [BBC+97], et PVS [ORS92]. Ces systmes disposent de tactiques de preuve automatique, mais ils
manquent de mthodologie pour aborder globalement le processus de dveloppement d’un logiciel.

La mthode B [Abr96a] est une mthode formelle de dveloppementde logiciels. Elle est l’aboutissement
des travaux mens par J.-R. Abrial [Abr91] depuis 1980 et continue tre dveloppe par des industriels et
des universitaires. B fournit une notation uniforme pour laspcification, la conception, et l’implantation
effective de systmes. La mthodologie incite la structuration du dveloppement d’un logiciel.

Dans cet article, nous nous sommes intresss au plongement dela mthode B dans la logique d’ordre
suprieur de Coq et PVS. Il existe principalement deux techniques de plongement du langage spcialis
d’une mthodologie dans un langage de spcification usage gnral. Elles sont connues sous le nom de
plongementprofond (deep)etsuperficiel (shallow)[BGG+92]. Dans le cas d’un plongement profond,
la mthodologie est compltement formalise comme un objet de la logique du langage de spcification.
Dans ce cas, il est possible de prouver des proprits mta-thoriques du langage considr, mais la preuve
de proprits d’une application particulire exige en gnral uncodage dlicat. Dans le cas de l’approche�Cette tude a t finance parNational Science Foundation, subvention CCR-9712383, pendant que l’auteur tait SRI
International (Menlo Park), et parNational Aeronautics and Space Administration, subvention NAS1-97046, pendant que
l’auteur tait ICASE - NASA Langley Research Center.
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superficielle, il y a traduction au niveau syntaxique des objets du langue source l’aide d’objets sman-
tiquement quivalents du langage cible. Dans ce cas, les proprits mta-thoriques ne peuvent pas tre
vrifies mais le codage d’applications particulires est plussimple.

Notre approche est mi-chemin entre un plongement profond etun plongement superficiel. Elle
formalise le mcanisme de substitution gnralise de la mthodeB dans les systmes Coq et PVS, et donc
nous pouvons raisonner sur la mthode un niveau mta-thorique. De plus, nous fournissons un codage
compact fortement intgr la logique de Coq et PVS. Par exemple, des lments logiques de la mthode
B sont exprims l’aide de la thorie des types dpendants de Coq et PVS. Dans le cas de PVS, nous
avons mcanis notre plongement de sorte que la notation B puisse tre utilise en tant que sur-couche du
langage de spcification de PVS.

Cet article est organis comme suit. Dans la section 2, nous introduisons la mthode B et les systmes
Coq et PVS. Dans la section 3, nous prsentons notre formalisation. La section 4 dcrit l’architecture
du composant logiciel qui met en oeuvre notre plongement et prsente deux tudes de cas. La section 5
conclut sur quelques perspectives.

2 Prsentation de B, Coq et PVS

2.1 La mthode B

B est une mthode oriente-tat qui couvre tout le cycle de vie dudveloppement d’un logiciel. Elle
fournit un langage unique, le formalisme des machines abstraites (Abstract Machine Notation), pour
spcifier, concevoir, et implanter effectivement une application. Un dveloppement B consiste en une
spcification abstraite suivie de quelques tapes de raffinement. Le dernier raffinement correspond une
mise en oeuvre. La validit de la construction repose sur la vrification des obligations de preuve associes
chaque tape de dveloppement.

Une spcification B est compose d’un ensemble de modules appels machines (abstraites). Chaque
machine a un tat interne, et fournit des services permettantun utilisateur externe d’accder son tat
ou de le modifier. Syntaxiquement, une machine consiste en plusieurs clauses dterminant les proprits
statiques et dynamiques de l’tat.

Considrons la machine abstraite suivante spcifiant un systme trs simple qui mmorise une valeur et
fournit les serviceslire etcrire sur cette valeur.

MACHINE simple(T)
VARIABLES

valeur
INVARIANT

valeur: T
INITIALIZATION

ANY x WHERE x:T THEN
valeur := x

END;
OPERATIONS

write(v) ,
PRE v:T THEN

valeur := v
END;

v  � lire ,
v := valeur



END

La machinesimple , plutt que de spcifier un systme, spcifie une famille de systmes dpendant du
paramtreT, ayant les mmes proprits abstraites. En B, un paramtre peut tre un scalaire ou un ensemble
abstrait non vide. Par convention, un paramtre qui commencepar une lettre majuscule est un ensemble
abstrait. Les clauses VARIABLES dfinissent l’tat de la machine. Dans ce cas, nous utilisons seulement
une variable,valeur . La clause INVARIANT contraint le domaine de cette variable. Il affirme que
valeur est un lment deT. Notons qu’ ce stade du dveloppement le domaine de la valeur est abstrait.
Nous supposons uniquement qu’il est fini et non vide. L’tat initial de la machine, qui doit satisfaire
l’invariant, est spcifi dans la clause d’initialisation. Dans cet exemple, la variablevaleur est initialise
par un lment quelconque deT.

Les services fournis par la machine sont spcifis dans la clause OPERATIONS. Dans ce cas, nous
spcifions une oprationecrire pour crire une nouvelle valeur et une autre appellire pour y accder.
Pour spcifier une opration, B introduit la notion desubstitution gnralise. On distingue six substitutions
de base : l’identit, l’affectation multiple, la slection, le choix born ou non born, et la substitution
avec prcondition. De nouvelles substitutions peuvent alors tre construites par composition de ces
dernires. Une substitution gnralise se comporte comme un transformateur de prdicat1. Par exemple, la
substitution gnralise

PRE v:T THEN
valeur := v

END;

correspond au transformateur de prdicat[v 2 T j valeur : = v] qui se dfinit pour tout prdicatP
comme suit : [v 2 T j valeur : = v]P , v 2 T ^ [valeur : = v]P

Dans la section 3, nous donnons une dfinition plus prcise de cette notion.
D’autres clauses permettent l’introduction de constantes(CONSTANTS) et d’hypothses sur les

paramtres de la machine (CONSTRAINTS). Le dveloppement de gros logiciels est support par plusieurs
mcanismes de composition, comme par exemple,INCLUDES, SEES, et IMPORTS. Ces mcanismes
donnent des droits d’accs diffrents aux oprations ou aux variables locales partir d’une machine ex-
terne.

Une spcification abstraite peut tre matrialise dans une miseen oeuvre par un mcanisme de raffine-
ment. Supposons par exemple que dans une vraie mise en oeuvrede notre systme, une valeur peut tre
stocke dans un registre ou en mmoire. Nous pouvons alors raffiner la machine prcdente comme suit :

REFINEMENT simple_ref(T)
REFINES simple
VARIABLES

val_mem, val_reg, etat
INVARIANT

etat:bool ^ val_mem:T ^ val_reg:T ^
(etat ^ val_mem = valeur) _ ( : etat ^ val_reg = valeur)

INITIALIZATION
ANY X,f WHERE x:T ^ f:bool THEN

etat,val_mem,val_reg := f,x,x

1Un transformateur de prdicat est une fonction qui associe unprdicat un prdicat.



END;
OPERATIONS

ecrire(v) ,
PRE V:T THEN

CHOICE
etat,val_mem := true,v

OR
etat,val_reg := false,v

END
END;

v  � lire ,
IF etat THEN v := val_mem
ELSE v := val_reg
END

END

Le raffinementsimple_ref utilise deux variables pour stocker la valeur, une pour la mmoire,
val_mem , et une autre pour le registre,val_reg . La variableetat indique laquelle des deux est
utilise. Les variables de la machinesimple ref sont dites concrtes, celles de la machinesimple
sont dites abstraites. L’invariant d’un raffinement connecte les variables abstraites et concrtes. Du point
de vue de l’utilisateur, les services fournis parsimple_ref peuvent se substituer ceux fournis par
simple .

La validit d’une machine B est donne par desobligations de preuvespcifiant que :� Il existe une instantiation des paramtres, ensembles, et constantes satisfaisant les contraintes de
la machine.� L’tat initial satisfait l’invariant.� L’invariant est conserv par les oprations.

La validit de la composition et celle du raffinement sont aussi garanties par des obligations de
preuve.

2.2 Les systmes Coq et PVS

Coq [BBC+97] et PVS [ORS92] sont deux systmes de vrification usage gnral qui intgrent un langage
de spcification bas sur la logique d’ordre suprieur type et unassistant de preuve interactif.

Coq est un assistant de preuve dvelopp par le Projet Coq l’INRIA (Rocquencourt). PVS est un
systme de vrification dvelopp par le groupe de Mthodes Formelles du SRI International (Menlo Park).2

PVS et Coq ont une architecture similaire. Les deux systmes fournissent une interface interac-
tive dans laquelle l’utilisateur dveloppe une thorie et nonce des proprits exprimes dans le langage
de spcifications. Les thories sont structures en modules –sectionsen Coq etthories en PVS – qui
regroupent des objets mathmatiques et logiques. Le langagede spcification est la logique d’ordre su-
prieur. Le systme de types vrifie la correction des spcifications et produit ventuellement des obligations
de preuve (PVS).

Les langages de spcification de PVS et de Coq comportent les oprations standard des langages de
programmation fonctionnelle; par exemple, les conditionnelles, les fonctions (dnotes par[x: A]M

2Les deux systmes sont librement distribus depuis les pages internet des deux projets :http://coq.inria.fr et
http://pvs.csl.sri.com .



en Coq et par�(x: A): M en PVS); les fonctions rcursives doivent suivre des schmas de dfini-
tion assurrant leur existence. Les deux systmes sont fortement typs. Les types supports par les deux
systmes incluent les entiers relatifs, les enregistrements (dfinis parRecord R: Type: mk Rfx:
A; : : : g en Coq et parR: TYPE=[# x: A, : : : #] en PVS) , les ensembles et les types de
donnes abstraits (appels inductifs en Coq).

Malgr les similitudes mentionnes, les deux systmes sont fondamentalement diffrents. PVS est bas
sur la logiqueclassiqued’ordre suprieur enrichie par une thorie des types. La thorie des types de PVS
supporte le sous-typage par prdicat: siT est un type etP est un prdicat surT (P : T ! bool),fx : T jP (x)g est le type de tous les lments deT qui satisfontP . Ce sous-type est aussi not(P ).
Le sous-typage s’avre trs pratique pour crire des spcifications, mais il rend le typage indcidable. Pour
imposer la discipline de typage, le systme engendre des obligations de preuve que l’utilisateur doit
rsoudre l’aide de l’assistant de dmonstration. De plus, PVSpossde des procdures de dcision puissantes
pour la logique classique avec galit et l’arithmtique linaire.

Quant Coq, il est bas sur lecalcul des constructions inductives, lui mme une extension du calcul
des constructions qui correspond une logiqueintuitionnisted’ordre suprieur. Le calcul des construc-
tions est une thorie des types dpendants trs puissante, maistoujours dcidable. SiT1 et T2 sont des
types, il est possible de construire un type(x : T1)T2 oT2 peut dpendre dex. Si la variablex n’est pas
libre dansT2 on noteraT1 ! T2. Contrairement PVS, une des priorits du dveloppement de Coqest
la certification des rponses donnes par le systme. En effet, chaque thorme tabli, est associ un terme
de preuve permettant de reconstruire l’nonc du thorme partir des rgles d’infrence de la logique3.

Dans la suite, nous donnons le codage de la plupart des constructions B en Coq ou en PVS. Nous
les donnons toutes les deux lorsqu’elles diffrent de maniresignificative; autrement, la syntaxe PVS
tant plus proche de celle de B, nous ne donnons que le codage PVS.

3 Formalisation de la smantique de B en Coq et PVS

3.1 Les notations de base

La mthode B repose sur la relation avant-aprs entre deux tatsd’une machine, introduite par le mcan-
isme de substitution gnralise. Alors que la relation binaire habituelle modlisant les instructions non-
dterministes ne distingue pas non terminaison et arrt, la substitution avec prcondition spcifie les tats
pour lesquels un calcul termine. En outre, un calcul lanc partir d’un tat ne satisfaisant pas la prcon-
dition conduit n’importe o. Par consquent, le modle de calcul de base de B, la substitution, peut tre
reprsent par une structure champs dpendants comprenant un prdicatpre et une relation binairerel
tels que : 8e1 : :pre(S)(e1) ) 8e2 : rel(S)(e1; e2) (1)

La substitutionS peut aussi tre caractrise par le transformateur de prdicat[S] li pre et rel par
les quations suivantes :[S](p) = �e1 : pre(S)(e1) ^ 8e2 : rel(S)(e1; e2) ) p(e2) (2)

pre(S) = [S](TRUE) (3)

rel(S) = �e1; e2 : :([S](�e : e 6= e2))(e1) (4)

3Il s’agit en fait des rgles de typage.



Cependant, il est noter que tous les transformateurs de prdicats ne peuvent tre associs des sub-
stitutions, une condition suffisante tant sa monotonie. Dans la suite, nous reprsentons une substitution
par les prdicatspre et rel , plus intuitifs pour la dfinition de nouvelles substitutions.

Formellement, une substitution est modlise par une transition entre tats de type gnriqueEnv l’aide
d’une structure comprenant les champspre et rel , et la preuve qu’ils satisfont l’quation (1). En
Coq, nous utilisons un structure champs dpendants, et en PVS, la possibilit de dfinir un sous-type par
un prdicat. Dans les dfinition suivantes, nous introduisonsle prdicatIs Transition spcifiant la
proprit (1).

Substitutions en Coq

Definition Is_Transition: (Env ! Prop) ! (Env ! Env->Prop) ! Prop :=
[p:(Env ! Prop)] [tr: Env ! Env ! Prop]

(e 1,e 2:Env) (˜(p e 1) ! (tr e 1 e2)).
Record Transition: Type := mk_Transition f

pre: Env ! Prop;
rel: Env ! Env ! Prop;
obl: (Is_Transition pre rel)g.

Substitutions en PVS

PreTransition: TYPE = [#
pre: [Env ! bool],
rel: [Env,Env ! bool]

#]

Is_Transition: [PreTransition ! bool] =� (tr:PreTransition): 8 (e 1,e 2: Env) : pre(tr)(e 1) ) rel(tr)(e 1,e 2)
Transition: TYPE = (Is_Transition)

3.2 L’espace d’tat d’une machine

La plupart des substitutions sont indpendantes de la reprsentation de l’espace d’tat. Cependant, cer-
taines utilisent le fait que l’environnement est un ensemble de variables types (par exemple, la substi-
tution parallle [Section 4.2]). La notion d’environnementtyp se dfinit simplement l’aide du systme
de type de Coq [Hey97]. Il suffit de considrer une fonction associant chaque variable son type. En
PVS, le codage n’est pas aussi simple puisqu’un type n’est pas un terme.

3.2.1 Codage de l’espace d’tats en Coq

En Coq, l’environnementEnv, paramtr par un ensemble d’identificateurs de variablesId et une fonc-
tion de typagetypeof , se dfinit comme suit :

Section modele.
Variable Id: Set.
Variable typeof: Id ! Set.
Definition Env := (i:Id)(typeof i).



...
End modele.

Un environnement de typeEnv associe un identificateuri de typeId une valeur dont letype
(typeof i ) dpend dei .

Par exemple, considrons l’tat constitu de deux variablesfx: nat; b: bool g. Pour instancier
les dfinitions introduites dans la sectionmodele , nous introduisons les dclarations suivantes oId est
un type numr contenant les constantesx et b, et typeof une fonction prenant en argument un iden-
tificateuri de typeId et retournant son type, icinat oubool .

Inductive Id: Set := x: Id | b: Id.

Definition typeof: Id ! Set := [i:Id] Cases i of x => nat | b => bool end.

Notons qu’une telle dfinition est valide en Coq puisque les types sont des termes et qu’il est donc
possible d’laborer des expressions de type.

3.2.2 Codage de l’espace d’tat en PVS

Un type n’tant pas assimil un terme, nous ne pouvons pas utiliser un codage detypeof semblable
celui de Coq. Cependant, nous pouvons utiliser l’identification sous-type - prdicat introduite par PVS.
Ainsi, pour chaque machine nous synthtisons un nouveau super-type dont les types des variables de
la machine seront sous-types.

En PVS, le module qui dfinit le typeEnv est dclar comme suit, oVal reprsente l’union des types
des variables d’tat, ettypeof une fonction des identificateurs de variables vers les sous-ensembles
deVal :

modele [Id,Val: TYPE, typeof: [Id ! Val ! bool]: THEORY
BEGIN

Env: TYPE = [i:Id ! (typeof(i))]
...

END modele

Par exemple, si nous considrons l’tatfx: nat; b: bool g, Val est cod comme un type de
donnes (DATATYPE) avec un variant pour chaque variable d’tat. A chaque variant est associ un con-
structeur (dans ce cas,d x et d b), un destructeur (dans ce cas,v x et v b), et un observateur (dans
ce cas,d x? etd b? ). La dfinition du type de donneVal a la forme suivante :

Id: TYPE = fx,b g
Val: DATATYPE
BEGIN

d_x(v_x:nat):d_x?
d_b(v_b:bool):d_b?

END Val

typeof(i:Id): [Val ! bool] = IF i = id_x THEN d_x? ELSE d_b? ENDIF

Cet encodage de l’tat est d’un usage plutt dlicat puisque nous devons manipuler constructeurs et
destructeurs du typeVal . Donc, d’un point de vue utilisateur, nous introduisons aussi une structure
encodant l’tat4 et des conversions entre les deux reprsentations.

4Un tel encodage ne peut tre exprim au niveau mta-thorique.



D’aprs notre exprience antrieure dans le codage des tats d’une machine en logique d’ordre su-
prieur, il apparat que les types dpendants sont ncessaires;autrement, soit l’espace d’tat est non typ
[vW90], soit il ncessite un codage complexe [BF95].

3.3 Les substitutions de base

La substitution de base, rduite en fait l’affectation multiple, se dfinit partir d’une fonctionf sur les
environnements comme suit :

BASIC_PT(f:[Env ! Env]): Transition =
(# pre := TRUE,

rel := � (e 1,e 2: Env): e 2 = f(e 1)
#)

Les lments de type enregistrement sont dfinis en PVS en utilisant les symboles(# et#) .
La dfinition en Coq est semblable. Cependant, le fait que la transition vrifie l’quation (1) doit

tre prouv avant la dfinition de la structure. En PVS, une obligation de preuve est automatiquement
produite par le contrleur de type au moment de la dclaration de la structure.

3.4 Les substitutions gnralises

Comme nous l’avons dit prcdemment, les substitutions gnralises de B peuvent tre dfinies par leurs
attributspre et rel . Par exemple, pour la substitution avec prcondition noteP j S oP est un prdicat
etS une substitution, nous avons5 :

pre(P jS) = P ^ pre(S) (5)

rel(P jS) = �e1; e2 : P (e1) ) rel(S)(e1; e2) (6)

On montre que : [P jS] = �p : P ^ [S](p) (7)

Dans le cas de la substitution parallle, B propose [Abr96b] une constructionkB ayant principale-
ment un rle de structuration. Nous avons introduit cette construction par la dfinition PVS suivante :

PAR(trl: Transition[Envl],trr: Transition[Envr]):
Transition [[Envl,Envr],[Envl,Envr]] =

(# pre:=( � (el:Envl,er:Envr): pre(trl)(el) ^ pre(trr)(er)),
rel:=( � (elr1:[Envl,Envr],elr2:[Envl,Envr]):

(pre(trl)(PROJ_1(elr1)) ^ pre(trr)(PROJ_2(elr1))) )
(rel(trl)(PROJ_1(elr1),PROJ_1(elr2)) ^

rel(trr)(PROJ_2(elr1),PROJ_2(elr2))))
#)

o PROJ1(e 1,e 2) = e 1, etPROJ2(e 1,e 2) = e 2.
Une proprit intressante d’une telle construction est son comportement par rapport la squence(F1 k G1); (F2 k G2) = (F1;F2) k (G1;G2)
La validit de cette proprit est justifie par le fait que les substitutionsFi etGi sont dfinies sur des

espaces disjoints. Par suite, il n’y a pas d’interfrence. Cette proprit a t prouv en Coq et en PVS.
5Les oprateurs boolens habituels sont surchargs pour les prdicats.



3.5 Invariants

Les invariants de la machine sont introduits comme une contrainte Inv sur l’espace d’tat. En PVS,
cette contrainte est exprime naturellement en dfinissant unsous type l’aide d’un prdicat :

Typed_Env: TYPE = (Inv)

En Coq, nous utilisons un type dpendant pour introduire la preuve de la contrainte sur l’espace
d’tat. 6

Record Typed_Env: Set := f
env:> Env;
ctr: (Inv Env); (* contrainte de validit *)g.

Notons encore les approches diffrentes de Coq et PVS en ce quiconcerne la dfinition d’un espace
d’tat contraint.� La possibilit de dfinir un type par un prdicat entrane l’indcidabilit du typage de PVS. Par suite

le systme de type de PVS produit des obligations de preuve lors de la vrification de type. Il
appartient alors l’utilisateur de “dcharger” ces obligations en les prouvant. Il est noter que ces
preuves sont pour la plupart automatiquement ralises grce aux puissantes procdures de dcision
de PVS.� En Coq, la preuve (ctr ) que l’espace d’tat vrifie la contrainteInv doit tre fournie lors de la
construction de l’espace. Cependant, la tactiqueRefine de Coq peut tre utilise pour diffrer
une telle preuve.

En PVS, le prdicat de typage d’une transitionIs Tr Inv devant prserver un invariant s’exprime
comme suit :

Is_Tr_Inv: [Transition ! bool] =� (tr: Transition):8 (e 1: Typed_Env, e 2: Env):
(pre(tr)(e 1) ^ rel(tr)(e 1, e 2)) ) Inv(e 2)

3.6 Raffinements

Intuitivement, une machineM1 est raffine par une machineM2 si la machineM2 peut remplacer la
machineM1 dans le contexte oM1 est utilise. Leraffinement des machinesest dfini comme suit :� les machinesM1 etM2 ont la mme signature (ensemble d’oprations).� Il y a une relation de raffinement entre deux substitutions composes de manires identiques

respectivement partir des oprations deM1 etM2.
En B, le raffinement entre deux substitutions est dfini comme une implication entre les transfor-

mateurs de prdicat associs aux substitutions.

IS_REFINED_BY (tr1, tr2: Transition): bool =8 (p: [Env ! bool]): |- ([|tr1|](p) ) [|tr2|](p))

6La notation:> introduit aussi une conversion implicite deTyped Env versEnv.



Tableau 1: Codage de B en Coq et PVS

constructions B Coq PVS

machine section thorie
type dpendant

tat type dpendant +
type abstrait

substitution structure contraintefpre,relg
invariant tats contraints et substitutions

raffinement relation entre transitions
obligation de preuve nonc de thorme condition de correction du type

Il est noter que le raffinement de machine repose sur la monotonie du raffinement de substitution.
En effet, tant donn qu’un programme dfini partir des oprations d’une machine est en fait une substitu-
tion qui rsulte de la composition de substitutions offertespar cette dernire, la proprit de monotonie et
le raffinement respectif des substitutions offertes assurele raffinement entre programmes composs de
manire identique. Il s’en suit que la monotonie est une proprit essentielle tablir lors de l’introduction
d’un nouvel oprateur. Dans la section 4.2, nous illustrons cette dmarche sur l’introduction d’un nouvel
oprateur de paralllisme que nous montrons effectivement monotone.

Nous avons prouv en Coq et PVS la monotonie des oprateurs B parrapport au raffinement. Par
exemple, la monotonie de l’oprateur B de prcondition s’exprime ainsi :

MONOTONE_PRE: THEOREM8 (p:[Env ! bool],tr1,tr2:Transition):
IS_REFINED BY(tr1,tr2) ) IS_REFINED_BY(PRE(p,tr1),PRE(p,tr2))

3.7 Rsum

Le tableau 1 rsume les aspects cls du codage de B en Coq et PVS.
Cette tude nous a amen aux conclusions suivantes :� les types dpendants et le sous typage permettent de coder simplement les tats d’une machine.

De ce point de vue, Coq ne dispose pas d’un mcanisme de sous typage mais sa thorie des types
est plus puissante que celle de PVS notamment en ce qui concerne les constructeurs de type.� Les obligations de preuve de PVS implantent naturellement celles de B. Dans Coq, il appartient
l’utilisateur d’noncer les thormes relatifs ces obligations. Cependant, la nouvelle tactique Coq
Refine permet de faciliter cette dmarche.� Un aspect plus technique concerne la mise jour des donnes structures (e.g.record ). De ce
point de vue, PVS propose la constructionwith qui construit une copie o seuls certains champs
sont modifis. Cette construction manque Coq; cependant, elle se dfinit grce aux possibilits
d’extension de la grammaire Coq.
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PVS

Figure 1: L’outil PBS

4 Etudes de cas

Pour exprimenter les aspects prsents dans cet article, nousavons ralis un outil permettant d’automatiser
le plongement de B dans PVS [Muñ98]. Le systme PBS permet la dfinition de machines abstraites B
au sein de PVS. De plus, nous avons crit des tactiques de preuve associes aux obligations gnres. La
figure 1 illustre l’architecture gnrale du systme.

PBS peut tre vu comme un traducteur. Il prend en entre un fichier m.pbscontenant la description
d’une machine abstraite et produit une thorie PVS dans le fichier m.pvs. Le fichier B.pvscontient
notre formalisation de la mthode B. Comme suggr par le diagramme, une bote PBS associe une
machine peut importer une thorie PVS. Ainsi, l’utilisateurn’est pas restreint quant aux types de donnes
disponibles.

Lors de la conception de PBS nous avons fait des choix qui mritent d’tre comments. En premier
lieu, la syntaxe des machines abstraites PBS est base sur celle de PVS. En consquence, ce n’est pas
la syntaxe de rfrence dfinie dans [Abr96a]. Ce choix est motivpar le fait qu’il nous parait important
que les lments de la machine abstraite sur lesquels la preuvesera mene soient facilement identifiables
dans la machine abstraite source.

Une dcision plus importante concernait le typage d’une machine abstraite. Au lieu du langage de
spcification base sur la thorie des ensembles [Abr96a], notre notation est base sur la logique d’ordre
suprieur et la thorie de types de PVS. Dans une machine PBS, nous utilisons la clauseTYPESplutt
que la clauseSEToriginelle de B. Notre choix de typer lesmachines abstraitesest aussi motiv par les
conclusions d’tudes de cas dveloppes dans [B+97]. Ces dernires concernent diverses applications et
couvrent plusieurs aspects du cycle de dveloppement d’un logiciel. Il en ressort notamment que :� Les conditions de typage peuvent tre gres par la thorie des ensembles sous-jacentes de B. Toute-

fois, il s’avre qu’en ce qui concerne certains types d’objets (fonctions) la discipline de typage
de B mne un style de spcification peu clair.� Dans la mthode B, les constructeurs de types de donnes ne sontpas nombreux : jusqu’ rcem-
ment les structures n’taient pas dfinies en B.� Les obligations de preuve concernent souvent le typage. Cesobligations pourraient tre rsolues
par un vrificateur de type.

Notre avis est que la thorie des types peut combler certainesde ces lacunes.
Le systme PBS peut aussi bien tre utilis au niveau dveloppement qu’au niveau mta. Dans ce qui

suit, nous illustrons la premire utilisation par le dveloppement d’un protocole de cohrence mmoire
atomique et la seconde utilisation par la proposition d’unenouvelle smantique pour l’oprateur de
paralllisme.



Actuellement, l’environnement PBS produit des thories PVS. En ce qui concerne Coq, nous avons
uniquement formalis les constructions de la mthode B et valid la plupart des relations nonces dans le
manuel B.

4.1 Dveloppement d’un protocole de cohrence mmoire atomique

Nous avons exprim dans PBS les tapes de dveloppement d’un protocole de cohrence mmoire atomique[Ste90]).
Ce type de protocole appartient la classe des programmes ractifs paramtrs et la validation de ces prob-
lmes est un sujet de recherche trs actif.

Par rapport des dveloppements de problmes similaires que nous avions mens prcdemment [BF95]
l’aide de l’assistant de preuves HOL, les aspects qui nous paraissent importants dans B sont la struc-
turation des dveloppements par l’expression d’invariants, de contraintes et de raffinements. En ce
qui concerne le paralllisme, nous avons constat le manque d’une construction parallle indexe qui ex-
primerait la rplication d’une substitution. Il est toutefois possible d’exprimer smantiquement cette
construction l’aide des lambda expressions. D’un point de vue expression de proprits de problmes
parallles, il s’avre que la notion d’invariant est suffisante pour noncer la plupart des proprits de sret. Il
est intressant de noter que des extensions de B permettant d’exprimer de nouvelles proprits telles que
la vivacit et de manire plus gnrale des proprits temporellessont actuellement tudies [AM98].

Pour conclure sur le dveloppement l’aide de l’approche PBS,remarquons qu’il est maintenant
largement admis que l’utilisation d’un assistant de preuveest en grande partie unequestion de got.
De ce point de vue, l’approche adopte par PBS est unificatrice: on peut envisager un dveloppement
o par exemple la preuve d’un invariant est faite en Coq et celle d’un raffinement en PVS.

4.2 Proposition d’un nouvel oprateurk
La construction parallle actuellement propose par B a la signature suivante :

Syntaxe Condition TypeF kB G F 2 P(s) ! P(s) P(s� t) ! P(s� t)G 2 P(t) ! P(t)
Les espaces d’tat sur lesquels oprent les composantes de cetoprateur tant distincts, il n’est pas pos-

sible d’envisager du paralllisme avec partage de donnes. Ilest donc difficile de mener des dveloppe-
ments pour une machine cible architecture parallle avec mmoire partage. Nous proposons donc une
nouvelle smantique de l’oprateurk admettant le partage de donnes. Cette smantique est base surla
dfinition des variables pouvant tre modifies par une substitution. Cet ensemble de variables est appel
supportde la substitution. Pour une substitution simplex : = e le support est dfini comme le sin-
gletonfxg. Pour toutes les autres substitutions nous dfinissons le support comme l’union des supports
de ses composants. Par exemple, le support dex: =e k y: =f est l’ensemblefx; yg.

Pour dfinir la nouvelle smantique de la substitution parallle, nous introduisons par hritage un
nouveau type transition qui possde le champsupport reprsentant l’ensemble des variables modifies
par la transition. Ce nouveau type est dfini comme suit :

Transition 1: TYPE = [#
support: setof[Id],
tr: fTransition | 8 e1 e2:

(Pre(tr)(e 1) ^ rel(tr)(e 1,e 2) ^ e1(i) 6= e2(i))) i 2 support g
#]



Le champ support est synthtis par PBS. Par exemple, nous avons

CHOICE1(tr1,tr2: Transition 1): Transition 1 =
(# support := support(tr1) [ support(tr2),

tr := CHOICE(tr(tr1),tr(tr2))
#)

Nous dfinissons alors le nouvel oprateurk comme suit :

PAR(l,r:Transition 1): Transition 1 =
(# support := support(l) [ support(r),

tr := (#
pre := pre(l) ^ pre(r),
rel := � e1 e2: (pre(l) ^ pre(r))(e 1) ) 9 el, e r:

rel(l)(e 1,e l) ^ rel(r)(e 1,e r) ^8 i:
IF i 2 support(l) \ support(r) THEN

e2(i) = e l(i) _ e2(i) = e r(i)
ELSIF i 2 support(l) THEN e 2(i) = e l(i)
ELSIF i 2 support(r) THEN e 2(i) = e r(i)
ELSE e2(i) = e 1(i) END

#)
#)

Cette dfinition mrite quelques commentaires :� x : = y k y : = x a la signification habituelle : x,y: = y,x .� x : = y k x : = z est dfini et exprime une affectation non dterministex .� Contrairement la constructionkB de B, nous n’introduisons pas un nouvel espace d’tat; de
plus la construction propose est associative et commutative.� Les composantes dek sont atomiques : seul un entrelacement de chacune de leur excution totale
est considr.� condition que le support soit prserv par raffinement, l’oprateurk est monotone par rapport au
raffinement. Par suite, comme expliqu dans la section 3.6, ilpeut tre utilis comme une substitu-
tion de base dans la mthode B.

MONOTONE_PAR: THEOREM8 (U,V,S,T: Transition):
(support(U) = support(V) ^ support(S) = support(T)) )

(IS_REFINED_BY(U,V) ^ IS_REFINED_BY(S,T)) )
IS_REFINED_BY(PAR(U,S),PAR(V,T))

Nous pouvons aussi comparer lek propos avec celui de [AO91] pour les programmes dterministes
(notkAO dans ce qui suit) . Cet oprateur est dfini pour deux instructions dterministesS1etS2 dont les
interfrences vrifient la proprit suivante :

change(S1) \ var(S2) = ;
var(S1) \ change(S2) = ;

o



� change(Si) est l’ensemble de variables modifies parSi.� var(Si) est l’ensemble de variables accdes parSi.
Ces restrictions sont en fait motives par un souci de compositionalit. En effet, elles permettent

d’tablir la rgle de preuve suivante : fp1gS1fq1g; fp2gS2fq2gfp1 ^ p2gS1 kAO S2fq1 ^ q2g
o

free(pi; qi) \ change(Sj) = ;;pour i 2 f1; 2g; j 2 f1; 2get i 6= j
La construction propose admet la rgle de preuve semblable suivante :p1 ) [S1](q1); p2 ) [S2](q2)p1 ^ p2 ) [S1 k S2](q1 ^ q2)

5 Conclusion

Dans cette tude, nous avons propos une mcanisation de la mthode B en Coq et PVS . Notre approche
est mi-chemin entre un plongement syntaxique et smantique et un plongement smantique de la mthode
B. D’une part, elle permet d’envisager la preuve de mta proprits relatives aux substitutions gnralises.
Les preuves de ces proprits sont alors ralises dans le contexte de la logique d’ordre suprieur de Coq
ou PVS. D’autre part, elle permet aussi d’envisager des dveloppements B. Il est noter que bien que
l’approche ne soit pas tout fait transparente, la plupart dutravail de traduction est ralis par l’outil PBS.
De plus, les choix d’implantation font que les entits manipules au niveau d’une preuve sont identiques
celles manipules au niveau du texte source.

Notre travail peut tre tendu dans plusieurs directions. A titre d’exemple citons :� La validation d’extensions de la mthode B : nous avons labor ici une nouvelle constructionk et montr comment sa validation peut tre mene. Dans le mme ordre d’ide, la validation des
extensions pour exprimer des proprits dynamiques[AM98] peuvent tre envisages.� La validation d’outils B comme par exemple les gnrateurs d’obligations de preuve et les gnra-
teurs de code.
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