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1 Introduction

U
ne méthode formelle fournit une notation mathématique pour décrire
précisément le comportement attendu d'un programme (i.e. sa spéci�ca-

tion formelle). La véri�cation formelle d'un programme est l'utilisation de
règles précises pour démontrer mathématiquement à l'aide d'un assistant à la
preuve que ce programme satisfait une spéci�cation formelle. Les programmes
dont il est question dans ce mémoire sont des transformations de programmes.
Une transformation de programmes opère à langage constant (par exemple
l'évaluation partielle de programmes, qui peut être vue comme une optimisa-
tion de programmes), ou bien, plus généralement, traduit un langage vers un
autre (par exemple, la compilation d'un programme).

Les progrès des assistants à la preuve, ainsi que de l'ingéniérie de la preuve
rendent désormais possible la véri�cation formelle de systèmes de plus en
plus complexes. L'engouement pour la véri�cation formelle de transforma-
tions de programmes e�ectuées par des compilateurs témoigne de ces pro-
grès [14, 15, 16, 17, 18, 19]. La complexité d'une transformation de programmes
formellement véri�ée provient à la fois du langage sur lequel la transformation
opère, et de la transformation en elle-même. La véri�cation formelle d'une
transformation de programme établit la correction de cette transformation.
Cette preuve de correction repose sur l'existence de sémantiques formelles dé-
crivant les langages source et cible de la transformation. Dans ce contexte, la
correction signi�e la préservation de la sémantique des programmes transfor-
més.

La sémantique formelle d'un langage de programmation permet de dé�nir
un modèle mathématique du sens de tout programme écrit dans ce langage.
Les sémantiques formelles étudiées dans ce mémoire modélisent l'exécution des
programmes. Ce sont des sémantiques opérationnelles. Dans une sémantique
formelle, un programme est représenté par un arbre de syntaxe abstraite (i.e.
un terme algébrique). La phase préliminaire d'analyse syntaxique, transfor-
mant un texte de programme en un arbre de syntaxe abstraite (conformément
aux règles d'une grammaire dé�nissant une syntaxe concrète) est donc sup-
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4 Introduction

posée déjà e�ectuée, et elle ne fait donc pas partie de la sémantique formelle.
Il en est de même pour la phase ultime reconstruisant à l'inverse un texte de
programme à partir d'un arbre de syntaxe abstraite.

Une première di�culté dans la dé�nition d'une sémantique formelle est
de choisir la frontière entre syntaxe et sémantique. D'une façon générale, les
syntaxes abstraites des di�érents langages dont il est question dans ce mémoire
sont assez �dèles aux syntaxes concrètes dont elles sont issues.

Une sémantique formelle est dé�nie par un ensemble de règles d'inférence
décrivant plus ou moins précisément des événements qui se produisent durant
l'exécution d'un programme. Dans une sémantique formelle, ces événements
sont représentés par des calculs exacts (i.e. par opposition à des calculs appro-
chés e�ectués par exemple par une analyse statique a�n de découvrir lors de
la compilation par exemple, certaines erreurs dans un programme). Il existe
également des sémantiques abstraites utilisées en interprétation abstraite, et
qui abstraient des calculs e�ectués par les programmes (par exemple toute va-
leur numérique est abstraite en son signe) a�n de rendre possible des analyses
statiques de programmes. Dans ce mémoire, seules des sémantiques formelles
dites concrètes (c'est-à-dire opérant des calculs exacts) sont considérées.

Dé�nir une sémantique formelle nécessite également de choisir une des deux
techniques de plongement du langage étudié dans le métalangage employé pour
dé�nir la sémantique formelle. Un plongement super�ciel est plus simple car
il réutilise la syntaxe et les concepts du métalangage. Par contre, il n'est pas
adapté à l'étude de propriétés générales du langage. Un plongement profond
permet de raisonner par induction sur les programmes, mais nécessite de dé-
�nir la syntaxe du langage comme un type de données du métalangage. La
plupart des formalisations présentées dans ce mémoire consistent en un plon-
gement profond.

Une deuxième di�culté dans la dé�nition d'une sémantique réside dans
le choix de la précision des événements observés durant l'exécution d'un pro-
gramme. Au minimum, les valeurs �nales des variables d'un programme doivent
être observées. La tentation est grande d'observer davantage d'événements.
Par exemple, le graphe des appels d'un programme, la trace des accès à la
mémoire ou encore la trace des entrées et sorties du programme peuvent être
observés. Le choix de la précision résulte d'un compromis entre d'une part la
con�ance gagnée en observant davantage d'événements dans les sémantiques
formelles, et d'autre part les modi�cations autorisées par les transformations
étudiées.

Disposer d'un cadre formel pour spéci�er des transformations de programmes
permet d'établir des propriétés de préservation sémantique. Par exemple, si
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un programme dont la sémantique est bien dé�nie (c'est-à-dire conforme à la
sémantique formelle du langage dans lequel est écrit ce programme) est trans-
formé en un programme dont la sémantique est également bien dé�nie, alors
les deux programmes sont équivalents modulo équivalence observationnelle.
Plus précisément, deux programmes sont considérés comme équivalents lors-
qu'il n'existe pas de di�érence observable entre leurs exécutions respectives.

En outre, une troisième di�culté dans la dé�nition d'une sémantique réside
dans le choix d'un style de sémantique. Il existe principalement trois familles
de sémantiques formelles : sémantique opérationnelle (à petits pas ou à grands
pas), sémantique dénotationnelle et sémantique axiomatique. Les critères de
choix d'un style sont variés et parfois antagonistes : simplicité de la séman-
tique, facilité à raisonner sur la sémantique, modélisation des programmes
dont l'exécution ne termine pas, ou plus généralement précision des événe-
ments observés. Ce mémoire présente di�érentes expériences d'utilisation de
ces styles.

D'autre part, les langages dont il est question dans ce mémoire sont des lan-
gages impératifs (à l'exception d'un langage déclaratif étudié lors d'une expé-
rience isolée). La sémantique d'un langage impératif repose sur la modélisation
d'un état qui est modi�é au cours de l'exécution séquentielle des instructions
du programme. Il est donc nécessaire de modéliser ces états ainsi que plus
généralement les environnements d'exécution des programmes. Quel que soit
le style de sémantique choisi, cette modélisation (i.e. le choix des structures
de données dé�nissant les environnements d'exécution) est rarement prise en
charge par le formalisme associé au style de sémantique choisi.

Aussi, une quatrième di�culté dans la dé�nition d'une sémantique d'un
langage impératif réside donc dans la modélisation des environnements d'exé-
cution des programmes. Ce mémoire propose deux modélisations dédiées à
deux langages de programmation utilisés dans l'industrie. La première dé�-
nit les environnements permettant l'évaluation partielle de programmes For-
tran 90. La seconde dé�nit un modèle assez complet de la mémoire utilisée
par l'ensemble des langages d'un compilateur du langage C.

En�n, dé�nir la sémantique formelle d'un langage de programmation né-
cessite de disposer d'outils assistant la conception de cette sémantique, c'est-
à-dire d'une part permettant de tester et exécuter les sémantiques formalisées
et d'autre part de véri�er formellement des propriétés de préservation séman-
tique. Les sémantiques dont il est question dans ce mémoire ont ainsi été
dé�nies à l'aide de l'un des deux outils Centaur et Coq, présentés dans le
chapitre suivant.

Une sémantique formelle décrit l'exécution d'un programme et dé�nit donc
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implicitement un interprète du langage considéré. Lors de la conception d'un
langage, disposer d'un interprète permet de tester la sémantique de ce langage
sur des exemples de programmes. Le premier outil présenté, l'environnement
Centaur a été développé dans les années quatre-vingt et quatre-vingt-dix. Il
proposait un langage permettant de dé�nir des sémantiques formelles (dans
un style à grands pas) à l'aide de règles d'inférence qui étaient traduites en
prédicats Prolog, ainsi qu'un environnement de débogage des règles de séman-
tique.

Le second outil dont il est question dans ce mémoire est l'assistant à la
preuve Coq. Dé�nir une sémantique formelle rend possible la preuve de pro-
priétés sur cette sémantique (par exemple des propriétés de déterminisme dans
l'exécution d'une instruction, des propriétés d'équivalence entre di�érentes
constructions syntaxiques, ou encore l'absence de dé�nitions multiples d'une
même entité d'un programme écrit dans un langage déclaratif). La facilité de
preuve de ces propriétés dépend de la précision de la sémantique considérée.

Ce mémoire décrit les travaux que j'ai réalisés dans le cadre du projet
CompCert portant sur la véri�cation formelle en Coq d'un compilateur du
langage C. De nombreuses sémantiques formelles ont été étudiées dans ce
projet. La véri�cation formelle en Coq de propriétés sémantiques a eu un
impact sur la dé�nition de ces sémantiques formelles. Ainsi, il a parfois été
nécessaire de contraindre davantage une sémantique a�n de faciliter ensuite
la preuve de certaines de ses propriétés. Le principal critère de choix d'une
sémantique a été la facilité à raisonner sur celle-ci. En e�et, selon le choix,
le principe d'induction associé à une sémantique est plus ou moins di�cile
à formuler, et les étapes de preuve associées sont plus ou moins di�ciles à
découvrir.

La dernière di�culté rencontrée pour dé�nir des sémantiques formelles
concerne la validation de ces sémantiques. Comme beaucoup de langages
de programmation, les langages étudiés ne disposent pas de spéci�cations
formelles précises. Leurs manuels de référence et standards sont rédigés en
anglais et comportent des imprécisions, parfois volontaires (car dépendant
par exemple de l'architecture de la machine sur laquelle sera compilé le pro-
gramme). Par exemple, le standard C ISO précise que certains comportements
de programmes sont indé�nis. C'est la diversité des propriétés sémantiques
ayant été formellement véri�ées qui atteste de la validité de cette sémantique.
Les propriétés dont il est question dans ce mémoire concernent principalement
l'équivalence entre di�érents styles de sémantique, ainsi que la préservation sé-
mantique de diverses transformations de programme.

Ce mémoire présente plusieurs dé�nitions de sémantiques formelles et de
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transformations de programmes, et expose les choix de conception répondant
aux di�cultés précédemment énoncées. Mon propos est de présenter ces for-
malisations de façon assez générale, en complément des articles déjà publiés
sur ces travaux et joints en annexe de ce mémoire. J'adopte donc une présen-
tation historique de ces expériences, au détriment parfois d'une présentation
rigoureuse de résultats très détaillés.

Le chapitre 2 présente le cadre général d'étude des sémantiques formelles.
Il passe en revue di�érents styles de sémantique employés dans les chapitres
suivants et détaille le cadre théorique de la preuve de propriétés de préser-
vation sémantique de transformations de programmes. Il introduit également
l'environnement Centaur et l'assistant à la preuve Coq, qui ont été utilisés
pour formaliser les sémantiques décrites dans ce mémoire.

Le chapitre 3 décrit une transformation de programmes inspirée de l'évalua-
tion partielle et dédiée à la compréhension de programmes scienti�ques écrits
en Fortran. Il dé�nit d'abord une sémantique formelle à grands pas d'un vaste
sous-ensemble du langage Fortran 90. Ensuite, il précise quelle évaluation par-
tielle a été considérée. Ces travaux sont le prolongement de mes travaux de
doctorat. Un prototype d'environnement d'aide à la compréhension de pro-
grammes a été développé grâce à l'environnement Centaur. En�n, ce chapitre
décrit une première véri�cation formelle en Coq concernant l'évaluation par-
tielle de programmes.

Cette première expérience a été mise à pro�t dans le projet CompCert, un
projet di�érent et plus ambitieux, concernant la véri�cation formelle en Coq
d'un compilateur réaliste du langage C, utilisable dans le domaine embarqué.
Ce projet est présenté dans le chapitre 4. Les chapitres 5 et 6 détaillent les deux
parties de ce projet auxquelles j'ai participé. Le chapitre 5 précise la séman-
tique formelle d'un vaste sous-ensemble du langage C ainsi que la sémantique
formelle du principal langage intermédiaire du compilateur. Il introduit briè-
vement la véri�cation formelle de la traduction vers ce langage intermédiaire.
Le chapitre 6 détaille le modèle mémoire qui est commun à tous les langages
du compilateur. Disposer d'un modèle mémoire commun à plusieurs langages
a nécessité de dé�nir un modèle générique et un niveau d'abstraction adapté.

Le chapitre 7 décrit une formalisation en Coq d'une logique de séparation,
un formalisme récent adapté à la preuve de propriétés relatives aux structures
de données de type pointeur. Partant d'une sémantique dé�nie dans le cadre du
précédent projet, il a été nécessaire d'adopter un autre style de sémantique et
de prouver des propriétés de cette sémantique. De plus, un langage d'assertions
généraliste a été dé�ni, ainsi que des tactiques dédiées à la preuve en logique
de séparation.
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Le chapitre 8 décrit trois expériences particulières. La première s'inscrit
dans le cadre du projet CompCert. Elle étudie une formalisation de l'allo-
cation de registres fondée sur des techniques d'optimisation combinatoire. La
deuxième concerne la spéci�cation en langage B de réutilisation de composants
de spéci�cations formelles. La dernière est une expérience de sémantique for-
melle d'un langage déclaratif permettant la dé�nition de glossaires de termes
bancaires.

En�n, le chapitre 9 présente des perspectives d'évolution des travaux dé-
crits.



2 Introduction à la sémantique des langages de
programmation

Ce chapitre décrit les prérequis.

U
n langage impératif est un langage de programmation constitué de
di�érentes catégories syntaxiques. Ce sont principalement les déclarations

(de variables, de types, de fonctions), les expressions, les instructions et les
fonctions (ou procédures). Lorsqu'un programme impératif est exécuté, des
opérations (i.e. des instructions et éventuellement des expressions, selon le
langage considéré) modi�ent l'état du programme, c'est-à-dire les valeurs de
certaines variables (ou plus généralement de valeurs gauches) du programme,
stockées dans une mémoire ou dans un environnement. Le caractère impératif
du langage provient de l'exécution en séquence des instructions du programme.

Dé�nir une sémantique formelle d'un langage permet de comprendre le com-
portement des programmes écrits dans ce langage. Pour un langage impératif,
cette dé�nition repose sur la modélisation d'états. La sémantique formelle d'un
langage dé�nit l'exécution des programmes et exprime comment évolue l'état
du programme pendant l'exécution de chaque élément syntaxique. L'e�et de
l'exécution di�ère selon les langages considérés. La forme des exécutions di�ère
également selon le style de sémantique adopté.

Les transformations de programmes étudiées dans ce mémoire opèrent sur
des sémantiques formelles. D'une façon générale, les sémantiques formelles
étudiées ne sont pas dédiées aux transformations de programmes considérées.
Ces sémantiques sont adaptées aux transformations de programmes, mais elles
sont aussi relativement indépendantes de ces transformations. Cette indépen-
dance est nécessaire pour des langages de grande taille tels que Fortran 90 et
C, car elle facilite la conception à la fois des sémantiques formelles, mais aussi
des transformations de programmes. Aussi, un programme dont la sémantique
est dé�nie ne sera pas nécessairement transformé. Ceci explique la forme des
propriétés de préservation sémantique étudiées.

Dé�nir une sémantique formelle permet également de raisonner sur le com-
portement d'un programme, dans le but d'établir des propriétés d'équivalence
entre sémantiques formelles, ou plus généralement de préservation sémantique

9
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de transformations de programmes.
Ce mémoire décrit plusieurs expériences de dé�nitions de sémantiques for-

melles pour des langages impératifs de grande taille (Fortran 90, C et Cminor,
le principal langage intermédiaire d'un compilateur C). Pour chaque expé-
rience, ces sémantiques formelles ont été dé�nies � sur machine �, d'abord
dans le but de mieux comprendre les langages étudiés, mais aussi pour pou-
voir dé�nir ensuite diverses transformations de programmes opérant sur ces
sémantiques. La préservation sémantique de ces transformations a été prouvée
(d'abord à la main pour les transformations de programmes les plus anciennes,
puis avec l'assistant à la preuve Coq). Ces expériences ont également été l'oc-
casion de tester di�érents styles de sémantique (principalement opérationnel à
grands pas, opérationnel à petits pas et axiomatique, et aussi dans une moindre
mesure dénotationnel) et de véri�er formellement des propriétés d'équivalence
entre ces styles, augmentant ainsi la con�ance en ces sémantiques.

Le but de ce chapitre est de fournir le cadre général permettant de com-
prendre les expériences détaillées dans ce mémoire. Il ne s'agit pas de présen-
ter la théorie justi�ant les choix e�ectués, mais plutôt de poser brièvement les
briques théoriques (et notions générales) qui sont nécessaires à la compréhen-
sion des chapitres suivants.

La suite de ce chapitre est organisée comme suit. Je présente d'abord com-
ment dé�nir des sémantiques formelles pour des langages impératifs et com-
ment véri�er formellement des équivalences sémantiques entre di�érents styles.
Ensuite, j'explique comment véri�er formellement des propriétés de préser-
vation sémantique de transformations de programmes. En�n, j'introduis les
outils Centaur et Coq que j'ai utilisés pour spéci�er des sémantiques et des
transformations de programmes. Les notions détaillées dans ce chapitre sont
illustrées d'exemples empruntés aux expériences dont il est question dans ce
mémoire.

2.1 Sémantiques formelles

Il existe principalement trois styles de sémantiques formelles [20]. Les sé-
mantiques opérationnelles sont adaptées à la véri�cation formelle de propriétés
sémantiques. Les sémantiques axiomatiques sont adaptées à la preuve de pro-
grammes. Les sémantiques dénotationnelles permettent de dé�nir des séman-
tiques plus abstraites à l'aide de formalismes mathématiques. Chaque style
a ses avantages et ses inconvénients, et des dépendances existent entre ces
styles. Les sémantiques opérationnelles et axiomatiques sont davantage dé-
taillées dans cette section car elles ont été davantage étudiées.
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2.1.1 Jugement d'évaluation

La sémantique formelle opérationnelle d'un langage dé�nit sous la forme
de règles les e�ets de l'exécution de chaque élément syntaxique (c'est pour-
quoi cette sémantique est souvent quali�ée de � dirigée par la syntaxe �). Des
environnements d'exécution apparaissent également dans ces règles. Les dif-
férentes formes que peuvent prendre ces règles sont appelées des jugements
d'évaluation. La forme la plus générale des jugements d'évaluation d'un lan-
gage impératif est σ ` synt ⇒ sem, σ′. Ce jugement d'évaluation relie un
état initial σ et un élément syntaxique synt au résultat de l'évaluation de cet
élément syntaxique. Dans le cas le plus général, ce résultat consiste en un élé-
ment sémantique (i.e. une observation) sem et un nouvel état σ′. L'état σ′ est
omis lorsque l'évaluation ne modi�e jamais σ. De même, sem peut être omis,
par exemple dans le cas de l'exécution d'une instruction qui a pour seul e�et
observable de modi�er l'état du programme.

L'état σ représente l'état du programme (en particulier les valeurs qui sont
calculées durant l'exécution du programme, et auxquelles il est possible d'accé-
der pendant l'exécution de l'élément syntaxique considéré) ainsi qu'éventuelle-
ment des environnements prenant en compte des caractéristiques particulières
du langage étudié. L'état du programme comprend au moins un état mémoire
associant à chaque adresse en mémoire une valeur nécessitant d'être conservée
en vue d'une utilisation future.

Pour des langages impératifs avec pointeurs, la correspondance entre iden-
ti�cateurs de variables et adresses en mémoire est modélisée par un environne-
ment. A�n de modéliser les règles de portée des variables, cet environnement
peut être partagé en deux, a�n par exemple de gérer di�éremment les variables
locales des variables globales. Ainsi, un jugement possible d'évaluation d'une
expression C sans e�et de bord est G, E ` a ⇒ v. Il signi�e qu'étant donné
un environnement global G et un environnement local E, l'évaluation d'une
expression a fournit une valeur v et ne modi�e pas les environnements G et
E.

Une sémantique formelle comprend di�érents jugements d'évaluation. Par
exemple, les sémantiques formelles étudiées dans ce mémoire comprennent un
jugement d'évaluation des expressions, ainsi qu'un jugement d'évaluation (ou
exécution) des instructions. Dans le cas du langage C, un jugement d'évalua-
tion des expressions en position de valeur gauche a été également dé�ni. Une
expression en position de valeur gauche désigne tout élément syntaxique pou-
vant recevoir une valeur (c'est-à-dire apparaissant en partie gauche d'une af-
fectation) : variable, champ d'un enregistrement, déréférencement de pointeur,
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case de tableau. L'évaluation d'une expression en position de valeur gauche
produit une adresse en mémoire qu'il est par exemple nécessaire de calculer
lors de l'exécution d'une a�ectation.

La di�érence entre ces jugements d'évaluation réside dans les éléments écrits
à droite du symbole ⇒ : nature de l'élément sémantique observé et partie de
l'environnement ayant été modi�ée par l'évaluation. Une façon de marquer
la di�érence consiste à utiliser autant de symboles qu'il existe de formes de
jugements d'évaluation.

Dans la sémantique formelle de C, il a souvent été choisi de ne pas trop
contraindre la syntaxe abstraite (par exemple en évitant de dé�nir une caté-
gorie syntaxique représentant les valeurs gauches). La contrainte a ainsi été
considérée dans la sémantique seulement (par exemple, en dé�nissant un ju-
gement d'évaluation d'une expression en position de valeur gauche). Cette
démarche a été préférée à la démarche inverse, qui avait été adoptée lors de
l'expérience antérieure de formalisation d'une sémantique formelle de For-
tran 90. Le passage à la preuve formelle a également milité en faveur de ce
choix.

En�n, la nature de l'élément sémantique considéré dépend de la précision
des événements observés durant l'évaluation. Ainsi, l'exécution d'une instruc-
tion C que nous présentons calcule non seulement les e�ets de cette exécution,
mais également une trace d'événements (d'entrées et sorties) ayant eu lieu
durant cette exécution.

2.1.2 Sémantique opérationnelle

Une sémantique opérationnelle dé�nit inductivement une relation d'évalua-
tion d'un programme. Cette relation décrit un système de transitions entre les
di�érents états du programme. Selon la nature des transitions, la sémantique
opérationnelle est dite à grands pas (ou encore naturelle [21]) ou à petits pas
(ou encore opérationnelle structurée).

La �gure 2.1 montre les règles d'évaluation de trois éléments syntaxiques
(une expression avec opérateur binaire, une séquence d'instructions et une
boucle in�nie) dans les deux styles de sémantique. Dans une sémantique à
grands pas, une transition (notée ⇒ dans la �gure 2.1) représente l'exécution
d'un élément syntaxique. Dans une sémantique à petits pas, une transition
(notée 7→1 dans la �gure 2.1) représente une étape élémentaire de calcul.

Une sémantique à petits pas comprend des règles de transition (par exemple
les règles (4) et (5)) et des règles de réduction (par exemple la règle (6)).
L'évaluation complète d'un élément syntaxique est une relation notée 7→∗, re-
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présentée par une séquence de transitions, obtenue en calculant la fermeture
ré�exive et transitive de la relation 7→1. La relation 7→∗ peut également comp-
ter le nombre n de pas d'exécution ; elle est alors notée 7→n. La relation 7→∗

modélise aussi des exécutions vers des états bloquants (i.e. à partir desquels
aucune transition n'est possible), et donc en particulier des programmes dont
l'exécution ne termine pas, mais aussi des états qui ne sont jamais atteints à
partir d'états initiaux (et qui n'ont pas leur équivalent dans une sémantique
à grands pas). Un état qui n'est pas bloquant est dit sûr. L'exécution d'un
programme est sûre lorsque partant d'un état sûr, l'exécution du programme
termine dans un état sûr. L'exécution sûre d'un programme entier réduit ce
dernier en l'instruction vide Skip.

Sémantique à grands pas
(jugements Σ ` Exp ⇒ Val et Σ ` Inst ⇒ Σ) :

σ ` e1 ⇒ v1 σ ` e2 ⇒ v2 eval_op_bin(op, v1, v2) = v
(1)

σ ` e1 op e2 ⇒ v

σ ` i1 ⇒ σ1 σ1 ` i2 ⇒ σ′
(2)

σ ` i1; i2 ⇒ σ′

σ ` i ⇒ σ1 σ1 ` loop(i) ⇒ σ′
(3)

σ ` loop(i) ⇒ σ′

Sémantique à petits pas
(jugement 〈Exp,Σ〉 7→1 〈Exp | Val,Σ〉) :

〈e1, σ〉 7→1 〈e
′

1, σ〉 (4)
〈e1 op e2, σ〉 7→1 〈e

′

1 op e2, σ〉

〈e2, σ〉 7→1 〈e
′

2, σ〉 (5)
〈v1 op e2, σ〉 7→1 〈v1 op e

′

2, σ〉

eval_op_bin(op, v1, v2) = v
(6)

〈v1 op v2, σ〉 7→1 〈v, σ〉

〈i1, σ〉 7→1 〈i
′

1, σ1〉 (7)
〈i1; i2, σ〉 7→1 〈i

′

1; i2, σ1〉

〈Skip; i2, σ〉 7→1 〈i2, σ〉 (8) 〈loop(i), σ〉 7→1 〈i; loop(i), σ〉 (9)

Fig. 2.1 � Exemple de règles de sémantique opérationnelle

Une sémantique à grands pas relie un programme à son résultat �nal sans
préciser les étapes de calcul qui ont amené à ce résultat. Elle ne permet pas
d'observer des programmes dont l'exécution ne termine pas. Les sémantiques à
grands pas étant plus simples, elles sont donc souvent choisies a�n de raisonner
sur des programmes écrits dans des langages complexes tels que C.

Par contre, une sémantique à petits pas détaille tous les états intermédiaires
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de l'exécution d'un programme et permet des observations plus précises. Les
sémantiques à petits pas permettent donc d'établir des résultats d'équivalence
plus forts. Par contre, elles exposent trop d'étapes de calculs, ce qui peut com-
pliquer énormément les preuves de propriétés sémantiques. En e�et, la preuve
d'équivalence sémantique entre un programme p et un programme transformé
pt peut être rendue di�cile par le fait qu'un état intermédiaire de l'exécution
de p n'a pas nécessairement d'équivalent dans l'exécution de pt.

Toute évaluation à grands pas d'un élément syntaxique s peut être inter-
prétée comme étant une suite d'évaluations à petits pas de s. Réciproquement,
tout suite d'évaluations à petits pas d'un élément syntaxique s menant à un
état sûr peut être interprétée comme étant une évaluation à grands pas de s.
Ce résultat d'équivalence sémantique entre les styles à grands pas et à petits
pas est détaillé dans la �gure 2.2 pour l'exécution des instructions.

Théorème. ∀σ, i, σ′, σ ` i ⇒ σ′ ⇔ 〈i, σ〉 7→∗ 〈Skip, σ′〉

Schéma de la preuve :

1. ∀σ, i, σ′, σ ` i ⇒ σ′ ⇒ 〈i, σ〉 7→∗ 〈Skip, σ′〉
2. ∀σ, i, σ′, 〈i, σ〉 7→1 〈i1, σ1〉 ∧ σ1 ` i1 ⇒ σ′ ⇒ σ ` i ⇒ σ′

3. ∀σ, i, σ′, 〈i, σ〉 7→∗ 〈Skip, σ′〉 ⇒ σ ` i ⇒ σ′

Fig. 2.2 � Équivalence entre les styles à grands pas et à petits pas

2.1.3 Sémantique axiomatique

La sémantique axiomatique fournit un style adapté à la preuve de pro-
grammes. Prouver un programme consiste à le spéci�er au moyen d'assertions
écrites à l'aide de formules logiques et à établir ensuite que le programme satis-
fait sa spéci�cation, c'est-à-dire que la spéci�cation et le programme respectent
les règles d'une sémantique axiomatique dé�nissant les exécutions valides de
chaque instruction du langage source. La technique employée pour prouver un
programme annoté (par des assertions) réduit ce dernier en un ensemble de
formules logiques (appelé conditions de véri�cation), ne faisant plus référence
aux instructions du programme. Prouver un programme se ramène ainsi à
véri�er la validité de formules logiques [22].

Des procédures de décision peuvent être utilisées pour décider de façon
automatique de la validité des conditions de véri�cation d'un programme.
Plus généralement, il existe des outils automatisant la preuve de programmes,
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et produisant des obligations de preuve éventuellement déchargées vers des
outils externes d'aide à la preuve. Les plus répandus concernent les annota-
tions écrites en langage JML dans les programmes Java [23, 24, 25]. Un autre
exemple est l'outil Caduceus de véri�cation de programmes C [26].

Dans un programme annoté, ainsi que dans une sémantique axiomatique,
la forme générale des assertions est {P}i{Q}, signi�ant que pour tout état σ
satisfaisant la pré-condition P (notation σ |= P ), si l'exécution de l'instruction
i depuis l'état σ termine dans un état σ′, alors σ′ satisfait la post-condition Q
(notation σ′ |= Q). La description de l'évolution de l'état σ qui conférait à la
sémantique précédente son caractère opérationnel a ici disparu.

Dans une sémantique axiomatique, les assertions {P}i{Q} sont quali�ées
d'assertions de correction partielle ou bien d'assertions de correction totale.
Considérer des assertions de correction totale revient à modéliser des pro-
grammes dont l'exécution termine toujours. De telles assertions sont par exemple
utilisées dans la méthode B. En sémantique axiomatique, considérer des asser-
tions de correction partielle est plus répandu, car cela permet de s'a�ranchir
des contraintes de terminaison des instructions. Le terme partiel signi�e ici que
l'exécution d'un programme peut ne pas terminer. La sémantique axiomatique
que j'ai étudiée est celle d'un langage avec boucle in�nie (cf. règle (11) de la
�gure 2.3), j'ai donc considéré seulement des assertions de correction partielle
dans cette sémantique.

La signi�cation d'une assertion {P}i{Q} fait référence à l'exécution de
l'instruction i, selon une sémantique opérationnelle. Plus précisément, une
assertion {P}i{Q} de correction partielle est valide par rapport à une séman-
tique par exemple à grands pas (notation |= {P}i{Q}) si et seulement si :

∀σ, σ′, si σ |= P et σ ` i ⇒ σ′ alors σ′ |= Q.

Prouver un programme directement à l'aide de cette dé�nition n'est pas
commode. Il est plus aisé d'utiliser les règles dites de Hoare (ou logique de
Floyd-Hoare [27, 28]) qui facilitent la construction mécanisée de la preuve
de validité d'une assertion. Les règles (10) et (11) de la �gure 2.3 montrent
les règles de Hoare pour les instructions des �gures 2.1 et 2.3. C'est souvent
l'ensemble de ces règles qui est appelé sémantique axiomatique. La règle de la
boucle n'indique pas comment est exécutée la boucle ; elle utilise un invariant
de boucle. Comme la boucle de la règle (11) est in�nie, la post-condition de
la boucle ne sera jamais satisfaite (et vaut faux dans la règle).

Les règles de Hoare considèrent un programme comme un transformateur
de formules logiques portant entre autres sur l'état de la mémoire. L'évaluation
des expressions ne fait pas partie de la sémantique axiomatique à proprement
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{P} i1 {R} {R} i2 {Q} (10)
{P} i1; i2 {Q}

{Inv} i {Inv}
(11)

{Inv} loop(i) {false}

P ⇒ P ′ {P ′} i {Q′} Q′ ⇒ Q
(12)

{P} i {Q}

Fig. 2.3 � Exemple de règles de sémantique axiomatique

parler. Elle est utilisée dans les assertions et est en général formalisée dans un
style opérationnel.

Les formules logiques permettent d'exprimer des propriétés attendues du
programme. Di�érents formalismes logiques plus ou moins expressifs permettent
de dé�nir les assertions en logique du premier ordre. L'un des plus complets est
celui de la logique de séparation, qui est dédiée aux langages avec pointeurs,
et qui permet d'observer �nement la mémoire et donc de décrire aisément
des propriétés usuellement recherchées sur des pointeurs [29] : par exemple, le
non-chevauchement (i.e. la séparation) entre zones de la mémoire, ou encore
l'absence de cycle dans une structure de données chaînée.

Une sémantique axiomatique comprend également une règle de renforce-
ment des pré-conditions, ainsi qu'une règle d'a�aiblissement des post-conditions.
Ces deux règles sont parfois rassemblées en un règle dite règle de conséquence
(c.f. la règle (12) de la �gure 2.3). L'ensemble des règles d'une sémantique
axiomatique permet de véri�er aisément (i.e. de façon plus ou moins auto-
matique) la validité d'une assertion donnée. Par contre, raisonner de façon
générale sur l'exécution d'un programme est parfois di�cile en sémantique
axiomatique. Par exemple, la règle dé�nissant le comportement d'une boucle
fait référence à un invariant de boucle, mais n'indique pas comment trouver
cet invariant.

Par ailleurs, une assertion {P}i{Q} est prouvable (notation ` {P}i{Q}) s'il
existe un arbre de preuve construit à partir des règles de Hoare. La cohérence
(en anglais soundness) des règles établit qu'elles produisent des assertions
valides, ce qui permet alors de conclure au �nal que toute assertion prouvable
est valide (c'est-à-dire que si ` {P}i{Q}, alors |= {P}i{Q}).

Les règles de Hoare ne sont pas complètes. Il est cependant possible de
dé�nir une notion de complétude relative, non considérée dans ce mémoire.
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2.1.4 Sémantique dénotationnelle

Une sémantique dénotationnelle associe une fonction à chaque élément syn-
taxique, représentant l'e�et de cet élément sur l'exécution du programme. Il
s'agit de dé�nir d'une façon la plus abstraite possible la sémantique formelle
d'un langage, indépendamment de l'implémentation de ce langage. Aussi, une
sémantique dénotationnelle utilise des concepts mathématiques qui sont di�-
ciles à manipuler dans un assistant à la preuve.

La �gure 2.4 montre une version dénotationnelle de la sémantique donnée
dans la �gure 2.1. À chaque expression e est associée une fonction EJeK évaluant
cette expression (et appelée dénotation de e). De même, à chaque instruction
i est associée une fonction IJiK. La règle (14) d'exécution d'une séquence
d'instructions illustre le caractère compositionnel d'une sémantique dénota-
tionnelle. La règle (15) dé�nit le comportement d'une boucle comme étant la
solution d'une équation de point �xe. Même si le théorème de Knaster-Tarski
établit l'existence de ce point �xe, sa construction n'est pas aisée, rendant
ainsi la sémantique dénotationnelle d'une boucle di�cile à manipuler en tant
que telle.

E : Exp → Σ → Val I : Inst → Σ → Σ

EJe1 op e2Kσ = eval_op_bin(op, EJe1Kσ, EJe2Kσ, ) (13)

IJi1; i2K = IJi2K ◦ IJi1K (14) IJloop(i)K = fix IJiK (15)

Fig. 2.4 � Exemple de règles de sémantique dénotationnelle

L'équivalence entre les styles dénotationnel et opérationnel (par exemple à
grands pas) est la propriété suivante (par exemple pour les instructions) :

∀i, σ, σ′, IJiK(σ) = σ′ ⇔ σ ` i ⇒ σ′

La preuve de cette propriété se fait en deux étapes : la sémantique opéra-
tionnelle est correcte vis-à-vis de la dénotationnelle (sens de la gauche vers la
droite), la sémantique dénotationnelle est adéquate par rapport à la séman-
tique opérationnelle (sens inverse).

2.2 Correction des transformations de programmes

Les transformations de programmes dont il est question dans ce mémoire
préservent la sémantique des programmes initiaux. Une transformation de
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programme préservant la sémantique désigne soit une transformation de pro-
gramme sans changement de langage, soit une traduction de programme.

2.2.1 Équivalence observationnelle

Valider une transformation de programmes consiste à établir une propriété
de préservation sémantique, c'est-à-dire à véri�er que tout programme trans-
formé se comporte comme prescrit par la sémantique du programme source
l'ayant engendré. La solution choisie dans ce mémoire consiste à abstraire le
comportement d'un programme en son comportement observable, et considé-
rer que deux programmes ont la même sémantique s'il n'y a pas de di�érence
observable entre leur exécution. Les deux programmes sont ainsi équivalents
s'ils e�ectuent les mêmes calculs observables. Il s'agit d'équivalence observa-
tionnelle [30].

La propriété exprimant l'équivalence observationnelle entre deux programmes
est la suivante.
Propriété de préservation sémantique.
Pour tout programme source S,
si S est transformé en un programme cible C, sans signaler d'erreur,
et si S a une sémantique bien dé�nie,
alors C à la même sémantique que S à équivalence observationnelle près.

D'après la propriété énoncée, la transformation de programme peut échouer,
auquel cas rien n'est garanti. De même, un programme dont le comportement
n'est pas dé�ni peut être transformé en un programme dont le comportement
est dé�ni, auquel cas rien n'est garanti non plus. Cette indépendance entre sé-
mantique et transformation de programme facilite grandement la véri�cation
formelle de la propriété de préservation sémantique.

Dans mes expériences en évaluation partielle, les événements observés sont
les valeurs des variables calculées lors de l'exécution d'un programme. Da-
vantage d'événements sont observés dans mes expériences en compilation : les
traces des entrées et sorties e�ectuées durant l'exécution d'un programme sont
observées en plus de ces valeurs.

Lorsque les sémantiques sont dé�nies selon un style opérationnel, prouver
une propriété de préservation sémantique revient à prouver la commutativité
du premier diagramme commutatif de la �gure 2.5 [31]. Dans ce diagramme,
S représente un programme source écrit dans un langage L et C un pro-
gramme transformé écrit dans un langage L′. La relation ' est une relation
d'équivalence entre calculs observables (i.e. Obs ' Obs' dans le diagramme).
La commutativité du premier diagramme se décompose en deux propriétés de
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complétude et de validité illustrées par les deux derniers diagrammes, dans
lesquels le trait en pointillés indique la propriété à démontrer. La commutati-
vité de chacun de ces deux diagrammes se montre par induction sur la relation
d'évaluation concernée.

S
transf. //

evalL

��

C

evalL′

��
Obs

' // Obs'

(a) correction

S
transf. //

evalL

��

C

evalL′

Obs
' // Obs'

(b) complétude

S
transf. //

evalL

C

evalL′

��
Obs

' // Obs'

(c) validité

Fig. 2.5 � Diagramme commutatif exprimant la propriété de préservation sémantique

Aussi, la preuve de préservation de la sémantique se décompose en autant
de diagrammes commutatifs (ou lemmes de simulation) qu'il y a de cas d'éva-
luation dé�nis dans la relation d'évaluation. De plus, les états apparaissant
dans la relation d'évaluation sont également représentés dans ces diagrammes.
Par exemple, pour un jugement d'évaluation (pour simpli�er, ce jugement est
le même dans les langages L et L′) de la forme σ ` i ⇒ Obs, σ′, il est nécessaire
de prouver pour chaque cas d'exécution d'une instruction i le diagramme de
la �gure 2.6.

D'une façon générale, dans les transformations étudiées, lorsque i est trans-
formé en i′, l'état σ est également transformé en σ′. Par exemple, les états de
la mémoire changent car certaines variables ne sont pas traduites. De plus,
comme l'évaluation considérée modi�e les états, le diagramme commutatif ex-
prime également que l'évaluation préserve (ou plus généralement étend) un
invariant, noté σ � σ′, reliant les états avant et après exécution des instruc-
tions. Cet invariant n'est pas nécessairement le même dans le langage source
(c.f. σ � σ′) et dans le langage cible (c.f. σ1 �· σ′

1).

σ, i
σ�σ′

//

evalL

��

σ′, i′

evalL′

��
σ1,Obs

Obs'Obs'

σ1�·σ′
1// σ

′

1,Obs'

Fig. 2.6 � Diagramme commutatif (avec état)
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2.2.2 Véri�cation formelle

Véri�er formellement une transformation de programme consiste à utiliser
un assistant à la preuve pour prouver une propriété de préservation séman-
tique. Cette propriété peut être établie une fois pour toutes (i.e. quel que soit
le programme considéré) ou bien au cas par cas, a posteriori pour chaque
programme à transformer.

L'avantage de la première solution est que la preuve n'est faite qu'une
seule fois, indépendamment du programme à transformer. C'est pourquoi cette
solution a été choisie pour la plupart des transformations de programmes
présentées dans ce mémoire. La seconde solution est intéressante lorsque la
preuve à e�ectuer est beaucoup plus simple que la preuve à e�ectuer dans le cas
de la première solution. Elle permet de plus de valider des transformations de
programmes vues comme des boîtes noires (car par exemple, elles sont écrites
dans un autre langage que le langage de spéci�cations). Cette solution a été
choisie pour une transformation de programme présentée dans le chapitre 8.

2.3 Outils pour formaliser des sémantiques

Cette section introduit les deux outils Centaur et Coq que j'ai utilisés pour
spéci�er des sémantiques formelles et des transformations de programmes.
Centaur a été développé avant Coq et il n'est guère utilisé aujourd'hui.

2.3.1 Centaur

Centaur est un environnement générique de programmation paramétré par
une syntaxe et une sémantique d'un langage de programmation [32]. Cet en-
vironnement générique a été développé dans les années quatre-vingt à quatre-
vingt-dix. J'ai réutilisé une syntaxe très complète de Fortran dé�nie par la
société Simulog (faisant aujourd'hui partie du groupe astek) développant des
outils d'assurance qualité et de rétro-ingéniérie d'applications Fortran, utili-
sant Centaur [33]. Cette collaboration m'a permis de disposer d'un environ-
nement Centaur/Fortran minimal, que j'ai amélioré pour mettre au point un
environnement dédié à la compréhension de programmes Fortran (c.f. cha-
pitre 3).

Dans Centaur, un programme est représenté par un arbre de syntaxe abs-
traite. Centaur propose un formalisme appelé Typol pour spéci�er des sé-
mantiques formelles selon un style à grands pas, et plus généralement des
relations sémantiques concernant le langage étudié [32, 34]. Les spéci�cations
Typol sont compilées par Centaur en Prolog. Lorsque ces spéci�cations sont
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exécutées, Prolog sert de moteur du système de déduction. Ainsi, un inter-
prète écrit en Prolog et implémentant les sémantiques ayant été spéci�ées est
généré par Centaur. A�n de faciliter l'écriture de sémantiques et de mettre
en évidence les di�érents calculs sémantiques e�ectués lors de l'exécution des
programmes, Centaur fournit de plus des bibliothèques écrites en Lisp dédiées
à la construction d'environnements graphiques, ainsi qu'un débogueur Typol.

2.3.2 Coq

Coq est un assistant à la preuve fondé sur la Calcul des Constructions In-
ductives (CCI), une théorie des types d'ordre supérieur [35, 36]. Son langage
de spéci�cation est une forme de lambda-calcul typé. Le CCI comprend des
constructions inductives [37]. Dé�nir des prédicats inductifs en Coq (en par-
ticulier des relations sémantiques) se fait ainsi d'une manière naturelle. De
plus, Coq engendre automatiquement le principe d'induction associé à une
dé�nition inductive et facilite ainsi le raisonnement par induction, qui est la
principale technique de preuve de propriétés sémantiques des langages [38].

Une preuve en Coq est réalisée de façon interactive en exécutant des tac-
tiques (i.e. des commandes) du langage de preuves. Coq fournit également des
tacticiels dé�nissant comment enchaîner les tactiques. Un langage de dé�ni-
tion de tactiques permet de plus à l'utilisateur de Coq de dé�nir ses propres
tactiques.

En Coq, une sémantique peut également être dé�nie selon un style fonction-
nel, c'est-à-dire comme une fonction Coq. Une fonction Coq est nécessairement
totale, et le moyen le plus courant pour représenter en Coq une fonction par-
tielle f de type A → B est de dé�nir une fonction totale de type A → optionB
associant à toute valeur a de type A soit la valeur None (abrégée en ⊥ dans
ce mémoire) lorsque a n'a pas d'image par f , soit une valeur Some(v) (abrégée
en bvc dans ce mémoire), avec v de type B le cas échéant. Cette représenta-
tion a été adoptée pour dé�nir certaines sémantiques et transformations de
programmes décrites dans ce mémoire. En e�et, comme ces sémantiques ne
distinguent pas di�érentes sortes d'erreurs d'exécution des programmes, les cas
non décrits dans les règles de sémantiques correspondent aux cas d'erreurs. Il
en est de même pour les transformations de programmes.

Les styles inductifs et fonctionnels de Coq ont chacun leurs avantages et
inconvénients, ainsi que leurs tactiques associées. Les expériences décrites dans
ce mémoire ont été l'occasion d'expérimenter ces deux styles. En particulier, les
travaux autour de la sémantique du langage Cminor décrits dans les chapitres 5
et 7 ont permis de les comparer.
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Coq permet de synthétiser des programmes certi�és à partir de preuves
constructives de leurs spéci�cations (lorsque ces dernières sont écrites selon
un style fonctionnel). En�n, les spéci�cations Coq peuvent être structurées
en modules Coq, similaires à ceux de Caml [39]. Le chapitre 6 décrit une
expérience d'utilisation des modules de Coq.
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Ce chapitre commente une partie du matériau publié dans [1, 2,
3, 4, 5, 6]. Les travaux présentés dans ce chapitre ont été e�ec-
tués en collaboration avec Philippe Facon. Les étudiants de niveau
M2 ou équivalent que j'ai encadrés sur les thèmes présentés dans
ce chapitre sont Frédéric Paumier, Hubert Parisot, Nathalie Dubois,
Pousith Sayarath et Romain Vassallo [stage 13, stage 14, stage15].
Ces références sont celles de la liste détaillée des étudiants que j'ai
encadrés (page 117).

L
'évaluation partielle transforme un programme en un programme spé-
cialisé, en fonction de valeurs d'une partie des variables d'entrée. Pour ce

faire, l'évaluation partielle exploite les valeurs de variables connues dès la com-
pilation a�n d'évaluer symboliquement ce qui est connu dans le programme.
Cette évaluation symbolique permet de simpli�er certaines expressions et ins-
tructions du programme. Par exemple, une conditionnelle peut être simpli�ée
en l'une de ses branches, cette branche étant elle-même simpli�ée.

La �gure 3.1 dé�nit schématiquement l'évaluation partielle. Étant donnés
un programme P et ses variables d'entrée x1 . . . xn, y1 . . . ym, l'évaluation par-
tielle de P pour les valeurs respectives c1 . . . cn des x1 . . . xn fournit un pro-
gramme P' qui se comporte comme le programme initial P : quelles que soient
les valeurs respectives v1 . . . vm des variables y1 . . . ym, l'exécution de P pour
les valeurs x1 = c1 . . . xn = cn, y1 = v1 . . . ym = vm et l'exécution de P' pour
les valeurs y1 = v1 . . . ym = vm calculent les mêmes résultats.

∀y1 . . . ym, P (x1, . . . xn, y1 . . . ym)
évaluation partielle−−−−−−−−−−−−−−−→

xi=ci,∀ i=1...n
P ′(y1 . . . ym)

avec exec (P (c1, . . . cn, v1 . . . vm)) = exec (P ′(v1 . . . vm))

Fig. 3.1 � Évaluation partielle

L'évaluation partielle est une transformation de programme qui procède

23
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soit en une seule étape (évaluation partielle � on-line �), soit en deux étapes
principales, une analyse de temps de liaison, suivie d'une spécialisation de
programme (évaluation partielle � o�-line �). Un évaluateur partiel � on-line �
peut être vu comme un interprète non standard, alors qu'un évaluateur partiel
� o�-line � procède à l'image d'un compilateur. L'évaluation partielle � on-
line � est une analyse de programme beaucoup plus précise (et donc beaucoup
plus coûteuse) que l'évaluation partielle � o�-line �. Les stratégies � o�-line �
sont surtout utilisées pour générer du code e�cace.

L'évaluation partielle a surtout été utilisée en compilation pour générer des
compilateurs à partir d'interprètes ou encore pour générer du code e�cace
(dans di�érents domaines tels que l'optimisation de programmes numériques,
le graphisme, les systèmes d'exploitation). De nombreux travaux existent sur
les langages fonctionnels ; quelques travaux portent sur les langages logiques
et les langages impératifs [40, 41, 42, 43].

3.1 Positionnement par rapport à mes travaux de thèse de doctorat

Mes travaux autour de l'évaluation partielle ont été e�ectués dans le cadre
d'une collaboration avec EDF. Ils ont consisté à adapter l'évaluation partielle
a�n de pouvoir l'utiliser pour améliorer la compréhension et la maintenance
de programmes écrits en Fortran [1, 3, 4, 5]. Le choix de cette démarche et
son expérimentation sur des applications scienti�ques industrielles écrites dans
un petit sous-ensemble de Fortran 77 (sans appel de sous-programmes) fait
l'objet de ma thèse de doctorat [44]. J'ai ainsi développé un outil qui, à partir
d'un programme Fortran 77 initial et de valeurs particulières de certaines don-
nées d'entrée, fournit entièrement automatiquement un programme simpli�é,
qui se comporte comme le programme initial pour les valeurs particulières.
Les simpli�cations proviennent de la propagation des informations connues à
l'exécution : simpli�cations d'expressions et réductions d'alternatives à une de
leurs branches.

L'évaluation partielle que j'ai proposée a pour objectif de faciliter la main-
tenabilité du code. Aussi, elle repose sur une stratégie � on-line � d'évaluation
partielle, produisant du code peu e�cace car proche du code source. L'éva-
luation partielle a été expérimentée sur une application scienti�que de grande
taille développée à EDF et modélisant un écoulement de �uide. L'évaluation
partielle a permis de réduire sensiblement le code à comprendre car dans
les programmes générés par évaluation partielle, beaucoup de variables auxi-
liaires qui ne sont pas signi�catives pour les personnes en charge de la main-
tenance de l'application ont disparu. De plus, ces programmes contiennent
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beaucoup moins d'instructions que les programmes initiaux. En e�et, dans
ces programmes, de nombreuses conditionnelles ont été remplacées par l'une
de leurs branches, et cette branche a elle-même été simpli�ée.

L'évaluation partielle a fourni de bons résultats sur l'application que j'ai
étudiée, mais elle ne peut être appliquée à n'importe quelle application. En
e�et, dans l'application que j'ai étudiée, la seule connaissance commune à
toutes les personnes en charge de la maintenance s'exprimait précisément
à l'aide d'égalités entre des variables d'entrée et des valeurs. De plus, cette
connaissance commune se traduit au niveau des programmes par de nom-
breuses alternatives aiguillant sur di�érentes variantes d'un même algorithme
en fonction des valeurs de ces mêmes variables d'entrée. Ainsi, l'application
que j'ai étudiée modélise des écoulements de �uides dans di�érents contextes
(par exemple écoulement d'un �uide contenant un polluant particulier à tra-
vers un volume pouvant être poreux avec un coe�cient particulier de porosité),
et ces contextes sont décrits par des égalités entre paramètres (par exemple
un indice de porosité) et valeurs.

La �gure 3.2 montre un exemple de programme spécialisé obtenu par éva-
luation partielle. Dans cet exemple, les instructions barrées dans le programme
initial sont celles que l'évaluation partielle supprime. Les expressions souli-
gnées sont celles qui sont évaluées totalement durant l'évaluation partielle.

Ces travaux ont été réalisés dans l'environnement Centaur. Le langage étu-
dié durant ma thèse de doctorat était un petit sous-ensemble de Fortran 77
(similaire au langage Imp dé�ni dans [20]), correspondant à un noyau de lan-
gage impératif, sans appel de fonctions et avec des types simples. Après ma
thèse, de 1994 à 2000, ce langage a été étendu à un sous-ensemble de For-
tran 90 [45] prenant en compte les appels de sous-programmes et les e�ets
de bords dus aux pointeurs. J'ai également dé�ni une analyse d'alias inter-
procédurale munie d'une stratégie de réutilisation des versions spécialisées des
sous-programmes.

En e�et, chaque simpli�cation d'un appel de sous-programme p produit une
version de p spécialisée par rapport aux valeurs initiales des données d'entrée
utilisées dans p. J'ai dé�ni un ordre entre versions spécialisés permettant de
choisir la version la plus spécialisée lors de la réutilisation des versions. Par
exemple, cet ordre détermine que si p possède trois paramètres formels x, y
et z, alors la version de p spécialisée par rapport aux valeurs x = 2 et y = 3
est plus spécialisée que la version de p spécialisée par rapport à la valeur
x = 2 (en supposant de plus que la valeur des autres données n'est pas connue
lors de la spécialisation). D'autres critères sont appliqués lorsque la prise en
compte des valeurs des données d'entrée ne su�t pas (par exemple, le nombre
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Fig. 3.2 � Un exemple d'évaluation partielle de programme.

d'instructions de la version spécialisée).

Par ailleurs, j'ai développé une interface graphique dédiée à la compréhen-
sion de programmes, présentant dans plusieurs fenêtres reliées entre elles par
des liens hypertextes et selon di�érentes fontes les di�érentes informations cal-
culées par l'évaluation partielle (en particulier les versions spécialisées pouvant
être réutilisées pour une version donnée). Cette interface a été programmée
en Lisp, à partir d'une bibliothèque de Centaur. Elle n'est pas décrite dans ce
mémoire.

En�n, la preuve de préservation sémantique de l'évaluation partielle faite
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sur papier seulement dans ma thèse de doctorat a également été améliorée.
Dans le cadre d'une étude de cas d'un couplage entre Centaur et Coq, Yves
Bertot et Ranan Fraer ont formellement véri�é en Coq la correction séman-
tique de certaines des transformations élémentaires e�ectuées par mon évalua-
tion partielle [46]. Ce travail, qui n'a pas été poursuivi, était une application
des travaux de thèse de Delphine Terrasse [47] dont le but était de générer
automatiquement des spéci�cations sémantiques écrites en Typol en Coq. Plu-
sieurs années plus tard, ma première expérience en Coq a été la formalisation
de l'évaluation partielle que j'avais étudiée dans ma thèse de doctorat [6].

3.2 Le langage Fortran 90

Cette section précise le sous-ensemble de Fortran 90 dont j'ai dé�ni une
sémantique formelle. Ce sous-ensemble a permis de tester mon évaluation par-
tielle sur une application réelle développée à EDF. Certaines instructions de
Fortran ne font pas partie du sous-ensemble considéré car elles étaient pros-
crites dans les applications développées à EDF.

3.2.1 Particularités

J'ai ajouté au sous-ensemble de Fortran étudié pendant ma thèse de doc-
torat les traits interprocéduraux de Fortran 77 (qui sont aussi ceux de For-
tran 90) ainsi que l'allocation dynamique de mémoire, les enregistrements et
les pointeurs de Fortran 90 (qui n'existent pas en Fortran 77).

Pointeurs

En C, un pointeur est une valeur représentant l'adresse d'une cellule de
la mémoire. Par contre, en Fortran 90, un pointeur représente un alias. Un
pointeur en Fortran 90 peut être vu comme étant une abstraction d'un poin-
teur en C. En Fortran 90, il n'y a donc pas de manipulation directe d'adresse
(en particulier, il n'y a pas d'arithmétique de pointeur), et le déréférencement
d'un pointeur est automatique. De plus, en Fortran 90, un pointeur ne peut
pointer que sur un objet cible, c'est-à-dire sur un objet ayant été déclaré en
tant qu'objet sur lequel il est possible de pointer. Il existe deux a�ectations
entre pointeurs : une a�ectation entre cibles de pointeurs, et une a�ectation
entre pointeurs. En�n, les enregistrements de Fortran 90 sont similaires à ceux
du C.
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Traits interprocéduraux

Un programme Fortran est composé d'unités de programmes compilées
de façon indépendante, et communiquant entre elles. Les sous-programmes
(i.e. fonctions et procédures) ainsi que les blocs de données sont les unités de
programme les plus courantes. Les traits interprocéduraux comprennent les
appels de sous-programmes, ainsi que des instructions dédiées à la transmission
de blocs de données entre unités de programmes.

Concernant les appels de sous-programmes, le mode de passage des pa-
ramètres est soit par référence, soit par valeur-résultat. Le standard Fortran
autorise ces deux modes. Leur point commun est la prise en compte des e�ets
de bord dus aux paramètres e�ectifs (i.e. les valeurs �nales des paramètres
formels sont transmises aux paramètres réels correspondants). La di�érence
entre les deux modes réside dans le traitement de l'aliasing. J'ai choisi de mo-
déliser le mode de passage par valeur-résultat, qui évite de considérer l'aliasing
entre paramètres formels et paramètres réels.

Concernant les blocs de données, j'ai considéré les instructions COMMON, DATA
et SAVE, et volontairement laissé de côté d'autres instructions (par exemple
EQUIVALENCE) qui étaient proscrites (car jugées dangereuses ou obsolètes) dans
l'application que j'ai étudiée.

L'instruction COMMON dé�nit des zones de mémoire pouvant être partagées
pendant l'exécution d'unités de programmes, et rend possible les e�ets de bord
dans les programmes. L'instruction COMMON regroupe des variables au sein d'un
bloc nommé. Par rapport à un langage tel que C, ces variables ont un statut
intermédiaire entre des variables locales et des variables globales. Elles ont
une portée plus grande que les variables locales à une unité de programme.
Par contre, elles ont une portée moins étendue que des variables globales (qui
n'existent pas en Fortran) car leur portée se limite à l'ensemble des unités de
programmes appelées depuis l'unité de programme dans laquelle est exécutée
l'instruction COMMON courante. Cette portée est restreinte lorsqu'un même bloc
de COMMON BC est redéclaré dans une unité de programme appartenant à la
portée de BC.

Les variables d'un bloc de COMMON sont partagées entre unités de pro-
grammes (par défaut, leurs valeurs sont héritées dans les unités de programmes
appelées) mais leur nom peut varier d'une unité de programme à l'autre. De
plus, il existe des restrictions d'usage des blocs de COMMON. Par exemple, une
même variable ne peut pas apparaître dans deux blocs de noms di�érents, ou
encore la taille (i.e. le nombre de ces variables) d'un bloc nommé doit être la
même dans chaque unité de programme le référençant.
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L'instruction DATA initialise une variable (pouvant faire partie d'un bloc
de COMMON). Dans ce cas, la valeur de la variable n'est pas modi�ée pendant
l'exécution du programme (même si une instruction du programme modi�e
cette valeur). L'instruction SAVE permet de prolonger la durée de vie d'une
variable (pouvant faire partie d'un bloc de COMMON) à celle de l'exécution du
programme. La variable est alors quali�ée de permanente (terminologie For-
tran) ou encore rémanente ou statique (terminologie C).

Dé�nir une sémantique formelle de Fortran 90 a nécessité de modéliser la
durée de vie des identi�cateurs de variables et de blocs de COMMON (i.e. le
temps pendant lequel ils existent en mémoire) ainsi que leur visibilité. Un
identi�cateur est visible s'il existe en mémoire et est accessible. En Fortran,
il peut exister mais être masqué par un autre de même nom. Les jugements
d'évaluation présentés dans la section suivante intègrent cette modélisation.

3.2.2 Sémantique formelle

Dans un souci d'uni�cation avec les travaux présentés dans les chapitres sui-
vants, les jugements d'évaluation présentés dans cette section ont été modi�és
par rapport à ceux présentés dans les articles publiés. Les jugements d'évalua-
tion de la sémantique formelle de Fortran 90 sont dé�nis dans la �gure 3.3. Ils
utilisent :

� Un environnement global (noté G) enregistrant les sous-programmes du
programme courant. Un sous-programme est constitué de paramètres for-
mels, de blocs de COMMON, de variables locales et d'instructions.

� Un ensemble d'identi�cateurs de blocs de COMMON (noté CI ) dont le sous-
programme courant hérite.

� Un état (noté S), constitué d'un environnement E associant à chaque
valeur gauche son adresse en mémoire, d'un état mémoire M , ainsi que
d'un état mémoire MC dédié au stockage des valeurs de blocs de COMMON.
La distinction entre M et MC permet de modéliser le partage des valeurs
de variables d'un même bloc de COMMON C, lorsque ces variables occupent
la même position dans C. Les variables dont la valeur est inconnue ne
sont pas représentées dans M et MC.

Dans les jugements d'évaluation, il est nécessaire de représenter MC et CI
car pour chaque bloc de COMMON, les liens d'héritage entre blocs de COMMON ne
se calculent pas uniquement à partir du graphe d'appel du programme (mais
aussi à partir des déclarations locales de blocs de COMMON). Aussi, plutôt que
refaire ce calcul chaque fois qu'il est nécessaire, j'ai préféré représenter MC et
CI dans les jugements d'évaluation.
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De même, l'environnement E enregistre l'adresse de chaque valeur gauche
(et pas seulement de chaque variable). En e�et, la sémantique d'une a�ectation
entre deux pointeurs utilise une relation � pointe sur � calculée à partir de
l'environnement E et de la mémoire M . Ce calcul repose sur une analyse de
pointeur (également appelée analyse d'alias) sensible au contexte d'évaluation
(i.e. qui tient compte des appels de sous-programmes e�ectués depuis le point
de programme courant). Cette analyse calcule en chaque point de programme,
et pour chaque pointeur, ce vers quoi doit pointer ce pointeur. Cette analyse
très précise (mais peu e�cace) est inspirée d'une analyse proposée pour C [48].

Catégories syntaxiques :
id : identi�cateur de valeur gauche ou de bloc de COMMON
def_fn : sous-programme (paramètres, COMMON, variables locales, instructions)

v : valeur
n : entier repérant la position d'une variable dans un bloc de COMMON
adr : adresse en mémoire

Environnement global :
G ::= id 7→ def_fn sous-programmes

Blocs de COMMON hérités :
CI ::= {id1; . . . idk} ensemble d'identi�cateurs de blocs de COMMON

État :
S ::= (E,M,MC )
E ::= id 7→ adr

M ::= adr 7→ v
MC ::= {id1 7→ {n1 7→ v1; . . . np1 7→ vp1}; . . . idk 7→ {n1 7→ v1; . . . npk

7→ vpk
}}

Jugements d'évaluation :

G,CI ` a, S ⇒ v, S′ (expressions)
G,CI ` a∗, S ⇒ v∗, S′ (liste d'expressions)
G,CI ` i, S ⇒ S′ (instructions)

` p ⇒ v (programmes)

Fig. 3.3 � Sémantique dynamique de Fortran 90

Fortran possède peu de types arithmétiques : un type entier et deux types
�ottants (simple et double précision). De plus, un bloc de COMMON peut être
découpé di�éremment d'une unité de programme à l'autre, c'est-à-dire réfé-
rencé à l'aide de variables de types di�érents. Du point de vue de la mémoire,
il est donc par exemple possible d'écrire en mémoire une valeur de type entier,
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puis de lire cette valeur comme étant de type �ottant. Parce qu'il existe peu
de contraintes de typage en Fortran, et parce que l'évaluation partielle que
j'ai étudiée est un outil d'aide à la maintenance, qui s'applique à des pro-
grammes ayant été préalablement compilés, les types ne sont pas modélisés
dans la sémantique formelle que j'ai dé�nie. De même, le modèle mémoire est
très simple et associe des valeurs à des adresses, sans considération de type.

En�n, dans la sémantique formelle, la règle d'inférence d'un appel de sous-
programme calcule di�érentes informations modélisant la transmission des va-
leurs entre sous-programmes appelant et appelé. Ces calculs sont exprimés à
l'aide d'opérateurs relationnels empruntés aux langages B et VDM [49, 50],
ce qui a permis d'abstraire la sémantique formelle et donc de la rendre plus
lisible. Par exemple, la correspondance entre variables et valeurs d'un bloc de
COMMON s'exprime aisément à l'aide de ces opérateurs.

La sémantique formelle d'un sous-ensemble de Fortran 90 a été dé�nie en
langage Typol dans l'environnement Centaur. Un interprète en Prolog a été
généré automatiquement à partir des règles d'inférence en Typol. Des listes de
couples ont été dé�nies directement en Prolog a�n d'implémenter la mémoire
et les environnements (i.e. E, G etMC ). Les opérateurs associés ont également
été écrits directement en Prolog.

3.3 Une stratégie d'évaluation partielle � on-line �

J'ai dé�ni l'évaluation partielle au moyen de règles d'inférence décrivant
comment sont transformées les expressions et instructions. L'exécution (ou
évaluation totale) d'un programme est un cas particulier d'évaluation partielle
de ce programme dans lequel toutes les valeurs d'entrée sont connues. Aussi,
j'ai dé�ni la relation d'évaluation partielle par des règles d'inférence généra-
lisant la relation d'exécution. Cette généralisation est similaire à celle dé�nie
dans [51] pour une autre forme d'évaluation symbolique (i.e. le découpage de
programme).

La �gure 3.4 dé�nit les jugements d'évaluation partielle des instructions.
Comme dans ma thèse de doctorat, la relation d'évaluation partielle (notée
⇒ dans la �gure) comprend une relation de propagation des valeurs connues
(notée :) et une relation de simpli�cation des instructions (notée ↪→). La re-
lation de propagation ressemble à la sémantique formelle. La di�érence est
que seules certaines valeurs sont propagées dans la relation de propagation
(puisque certaines valeurs des variables d'entrée ne sont pas connues).

Par rapport à la sémantique formelle de Fortran 90, l'évaluation partielle
gère les versions spécialisées des sous-programmes, dans le but de les réutiliser
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le plus possible lors des appels de sous-programmes. Le jugement d'évaluation
partielle comprend donc une table de versions spécialisées (notée Version), qui
est mise à jour lors de la simpli�cation des instructions. Cette table associe
à chaque nom de sous-programme sp et chaque ensemble de valeurs initiales,
un ensemble de valeurs �nales et une version spécialisée de sp.

G,CI ` i, S : S′ (propagation)
G,CI ,Version ` i, S ↪→ i′,Version ′ (simpli�cation)
G,CI ,Version ` i, S ⇒ i′, S′,Version ′ (évaluation partielle)

G,CI ` i, S : S′ G,CI ,Version ` i, S ↪→ i′,Version ′

G,CI ,Version ` i, S ⇒ i′, S′,Version ′

Fig. 3.4 � Évaluation partielle d'une instruction i

` p, S0 7→ p′, S ′,Version ′ désigne l'évaluation partielle d'un programme p
en un programme p′, étant donné un ensemble de valeurs de certaines données
d'entrée (contenu dans S0). S0 ∪ S désigne l'état S0 auquel ont été ajoutées
les valeurs des variables d'entrée inconnues dans S0. La correction de l'évalua-
tion partielle est la propriété suivante. Si ` p, S0 7→ p′, S ′,Version ′, alors les
séquents ` p, S0 ∪ S ⇒ S ′′ et ` p′, S0 ∪ S ⇒ S ′′ sont équivalents, quelles que
soient les valeurs des variables d'entrée non connues lors de l'évaluation par-
tielle (et contenues dans S). Autrement dit, les exécutions de p et p′ fournissent
les mêmes résultats. Cette propriété a été prouvée sur papier seulement.

3.4 Une première expérience de véri�cation formelle en Coq

À l'issue du développement en Centaur d'un environnement graphique dé-
dié à l'évaluation partielle, je me suis intéressée à la véri�cation formelle de
l'évaluation partielle. Mes premières expériences en Coq ont concerné l'éva-
luation partielle étudiée pendant ma thèse. La version de Coq utilisée alors est
la 7.3. J'ai redé�ni sous la forme de relations inductives Coq les règles d'in-
férence de sémantique et d'évaluation partielle, que j'avais écrites en Typol.
Le but du passage à Coq n'était pas d'adapter à peu de frais les règles Typol,
ce qui aurait fourni une spéci�cation Coq de trop bas niveau. Au contraire,
j'ai spéci�é de façon la plus abstraite possible le langage analysé ainsi que
l'évaluation partielle.
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La principale di�érence réside dans la représentation du modèle mémoire,
qui permet de conserver en tout point de programme les valeurs connues des
variables, sachant que durant une évaluation partielle, la valeur de certaines
variables est inconnue. Soit p un programme évalué partiellement en un pro-
gramme p′ par rapport à des valeurs d'entrée S0. Lorsque p et p′ sont exécutés
par rapport à des valeurs d'entrée S0∪S, alors les valeurs stockées en mémoire
durant l'exécution de p sont les mêmes que celles stockées durant l'exécution
de p′. Par contre, l'ordre des allocations et libérations en mémoire n'est pas le
même (car l'exécution de p′ a lieu après l'évaluation partielle de p).

La formalisation en Coq a donc nécessité la dé�nition d'une relation d'équi-
valence entre mémoires. Les valeurs des variables en tout point de programme
n'étant pas toutes connues durant l'évaluation partielle ou l'exécution d'un
programme, une mémoire est une fonction partielle. Les deux représentations
de la mémoire les plus usuelles utilisent soit une liste de couples, soit une fonc-
tion totale. L'inconvénient d'une liste est qu'elle nécessite de gérer l'unicité des
variables, puisque toute variable possède au plus une valeur. L'inconvénient
d'une fonction totale est qu'elle nécessite l'introduction d'une valeur parti-
culière ⊥ pour les variables dont les valeurs ne sont pas connues, et donc la
manipulation explicite de cette valeur ⊥.

A�n de pallier ces inconvénients, j'ai dé�ni en Coq une couche de bas ni-
veau permettant de représenter la mémoire par la notion générale de table
d'association dé�nie dans [52]. Ce choix a simpli�é la preuve de correction de
l'évaluation partielle. Il a par exemple simpli�é les preuves concernant le dé-
terminisme de l'évaluation (partielle ou totale) des instructions. Dans [52], une
table générique est paramétrée par les types des clés (A) et des informations
associées (B). C'est un couple formé du domaine de la fonction partielle sous-
jacente et d'une fonction totale de type A → B. L'accès à la table, c'est-à-dire
à la fonction encapsulée, est conditionné par la véri�cation que l'élément clé
utilisé appartient au domaine de la table.

J'ai utilisé le type table comme un type abstrait algébrique. Pour les besoins
de l'évaluation partielle, j'ai dé�ni de nouvelles opérations sur les tables (par
exemple, suppression d'un élément du domaine, intersection de deux tables)
et véri�é formellement de nouveaux lemmes concernant ces opérations. J'ai
également dé�ni une relation d'inclusion entre tables fondée sur l'inclusion
de leurs domaines, ainsi qu'une relation d'équivalence fondée sur la relation
d'inclusion.

De plus, des propriétés mêlant par exemple l'évaluation (totale) d'une ex-
pression étant donné une mémoire m à l'évaluation partielle de cette expression
étant donné une mémoire m0 incluse dans m a nécessité de raisonner sur la
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relation d'inclusion entre mémoires.
La principale di�culté dans la preuve de correction de l'évaluation par-

tielle a été de raisonner sur des mémoires équivalentes. Cette di�culté n'avait
pas été soulevée dans la preuve sur papier. Par exemple, lors de la preuve de
correction de l'instruction séquence, il est nécessaire d'introduire des états de
mémoire intermédiaires relatifs au point de programme situé après l'exécution
de la première instruction, et ceci pour l'exécution comme pour l'évaluation
partielle. On obtient ainsi di�érents états mémoire dont on doit montrer l'équi-
valence. D'autres lemmes d'existence ont nécessité d'exhiber di�érents états
mémoire équivalents.

Aussi, j'ai dé�ni le type des tables comme un setoïde, c'est-à-dire un type
muni d'une relation d'équivalence. La notion de setoïde venait alors d'être
introduite dans Coq [53]. L'intérêt des setoïdes est que grâce à des fonctions
particulières entre setoïdes, quali�ées de morphismes, une équivalence (entre
setoïdes) se manipule aussi aisément qu'une égalité (en permettant de réécrire
des éléments équivalents).

Du fait des limitations existant alors dans Coq (qui n'existent plus aujour-
d'hui) et portant sur l'utilisation des setoïdes, je n'ai pas pu dé�nir autant
de morphismes que je l'aurais souhaité. J'ai de plus étudié une autre solution
permettant d'internaliser la notion d'équivalence, et utilisant la notion de type
inductif quotient dé�nie dans [54]. Cette solution nécessite de manipuler ex-
clusivement des tables normalisées, et donc de normaliser les tables en chaque
point de programme, ce qui alourdit la preuve de correction et demande de
revoir la dé�nition des tables. Aussi, cette solution a été abandonnée.

3.5 Bilan

Ce chapitre a présenté une évaluation partielle de programmes Fortran 90.
J'ai dé�ni une sémantique formelle d'un sous-ensemble de ce langage, dans
un style à grands pas, et en langage Typol. La relation d'évaluation partielle
généralise la relation d'exécution.

L'évaluation partielle évalue symboliquement un programme, en ne connais-
sant qu'une partie de ses valeurs d'entrée. Aussi, par rapport à un compila-
teur qui génère un programme dont toutes les valeurs d'entrée sont connues à
l'exécution du programme, lors d'une évaluation partielle, il est nécessaire de
calculer par analyse statique davantage d'informations.

J'ai également spéci�é en Coq (et dans un style relationnel) un sous-
ensemble de l'évaluation partielle ayant été spéci�ée en Typol, et véri�é for-
mellement sa correction. Ceci a nécessité la dé�nition d'un modèle mémoire
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plus abstrait que celui dé�ni en Typol. Ce modèle mémoire a été dé�ni à partir
d'un type représentant des tables d'association. Un setoïde a été dé�ni sur ces
tables a�n de faciliter le raisonnement sur des mémoires équivalentes.

La formalisation en Coq d'un modèle mémoire plus général et plus complet
que celui décrit dans ce chapitre fait l'objet du chapitre 6. Le modèle du
chapitre 6 utilise la bibliothèque FMaps de Coq qui a été développée dans le
cadre du projet CompCert quelques années après le travail présenté dans ce
chapitre [55].





4 Le compilateur certi�é CompCert

U
n compilateur traduit un langage de haut niveau (i.e. compréhensible
par un être humain) en un langage de bas niveau (i.e. exécutable e�cace-

ment par une machine). Un compilateur e�ectue une succession de passes de
transformation de programmes. Une transformation désigne soit une traduc-
tion vers un langage de plus bas niveau, soit une optimisation de programmes
(générant du code e�cace). La �gure 4 présente schématiquement la compila-
tion d'un programme source P en un programme P ′. Par rapport à l'évaluation
partielle (cf. �gure 3.1), les valeurs des variables d'entrée ne sont connues qu'à
l'exécution des programmes.

Même si certaines passes de transformations sont employées en évaluation
partielle et en compilation (par exemple la propagation de constantes), la com-
pilation est un processus beaucoup plus complexe que l'évaluation partielle
présentée dans le chapitre précédent, principalement parce que celle-ci est une
transformation de programme à langage constant. En particulier, l'évaluateur
partiel décrit dans le chapitre 3 peut être considéré comme un interprète non
standard, alors que le compilateur que je présente dans ce chapitre accom-
plit 11 passes de compilation, transformant progressivement (via 7 langages
intermédiaires) des programmes C en code assembleur.

∀y1 . . . ym, P (y1 . . . ym)
compilation−−−−−−−−−→ P ′(y1 . . . ym)

avec exec (P (v1 . . . vm)) = exec (P ′(v1 . . . vm))

Fig. 4.1 � Compilation

Depuis janvier 2003, dans le cadre de l'ARC (Action de Recherche Colla-
borative �nancée par l'INRIA) Concert coordonnée par Yves Bertot et actuel-
lement dans le cadre du projet ANR CompCert coordonné par Xavier Leroy,
je participe au développement d'un compilateur réaliste, utilisable pour le lo-

37
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giciel embarqué critique, et appelé CompCert [19]. Il s'agit d'un compilateur
d'un large sous-ensemble du langage C (dans lequel il n'y a pas d'instructions
de sauts) qui produit du code assembleur pour le processeur Power PC (qui
est largement répandu dans le domaine embarqué) et e�ectue diverses opti-
misations (principalement, propagation de constantes, élimination des sous-
expressions communes et réordonnancement d'instructions) a�n de produire
du code raisonnablement compact et e�cace [56, 7]. Ce compilateur est for-
mellement véri�é en Coq, c'est-à-dire accompagné d'une preuve Coq de pré-
servation sémantique lors de la compilation.

La plupart des parties formellement véri�ées du compilateur sont program-
mées directement dans le langage de spéci�cation de Coq, en style fonctionnel
pur. Le mécanisme d'extraction de Coq produit automatiquement le code
Caml du compilateur CompCert à partir des spéci�cations. Ce code constitue
le compilateur dit certi�é. Actuellement, CompCert compile des programmes
C de quelques centaines de lignes, avec des performances comparables à celles
des meilleurs compilateurs modérément optimisants (par exemple gcc utilisé
au premier niveau d'optimisation). Le code Caml de CompCert est généré au-
tomatiquement à partir des spéci�cations. Il s'agit probablement du plus gros
développement en Caml ayant été extrait de spéci�cations Coq.

La �gure 4.2 montre l'architecture du compilateur CompCert. Un analyseur
de C largement répandu appelé CIL [57], traitant la plupart des dialectes de C
a été réutilisé. CIL est écrit en Caml et transforme les programmes C en arbres
de syntaxe abstraite (abrégés en ASA dans la �gure). CIL normalise également
les programmes C. Par exemple, les initialisations implicites de tableaux sont
normalisées en initialisations explicites. La syntaxe abstraite produite par CIL
décrit un sous-ensemble de C appelé Clight. Nous avons modi�é légèrement
CIL a�n d'élargir le sous-ensemble de C considéré pour l'adapter au compi-
lateur CompCert (c.f. section 5.1). Clight est ainsi le langage d'entrée de la
partie formellement véri�ée du compilateur CompCert.

La partie formellement véri�ée du compilateur CompCert traduit le langage
Clight vers le langage assembleur du Power PC (PPC) ; elle comprend un
front-end, un back-end, et un modèle mémoire commun aux huit langages
du compilateur. J'ai contribué au développement du front-end et du modèle
mémoire du compilateur. Ces travaux ont été e�ectués en collaboration avec
Xavier Leroy ; ils sont détaillés dans les chapitres respectifs 5 et 6.

La con�ance en l'analyse syntaxique de CIL résulte du fait que CIL est un
analyseur de C reconnu et utilisé dans de nombreux outils opérant sur des
applications réelles écrites en C (par exemple [58, 26, 59, 60, 61, 62]). Véri�er
formellement un analyseur syntaxique nécessiterait de donner une sémantique
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Fig. 4.2 � Architecture du compilateur CompCert

formelle à un texte (i.e. une suite de caractères). À ma connaissance, en dehors
de travaux portant sur la véri�cation formelle de l'analyse lexicale [63], ce
thème n'a pour l'instant pas été étudié.

Les langages du compilateur CompCert étant impératifs et sans gestion
automatique de la mémoire, la dé�nition d'un modèle mémoire commun à
ces langages est au c÷ur de la formalisation des sémantiques de ces langages.
Parmi les sémantiques, la dé�nition du modèle mémoire constitue une des
parties qu'il a été le plus di�cile de modéliser. En plus d'une généricité per-
mettant de s'appliquer à tous les langages du compilateur, il a été nécessaire
de trouver un bon niveau d'abstraction.

En e�et, un modèle trop abstrait rend impossible l'expression de propriétés
telles que la chevauchement partiel de zones de la mémoire, ou encore l'aliasing



40 Le compilateur certi�é CompCert

entre pointeurs. En revanche, un modèle de trop bas niveau, représentant la
mémoire par un unique tableau d'octets ne permet pas nécessairement de
véri�er les propriétés élémentaires requises pour les opérations de lecture et
écriture en mémoire, qui doivent également être véri�ées par la sémantique du
langage considéré [10, 11].

Comme le montre la �gure 4.3, Cminor est le principal langage intermé-
diaire du compilateur CompCert. Historiquement, Cminor est le premier lan-
gage ayant été étudié dans CompCert. Des travaux en cours portent d'une
part sur la traduction de mini-ML vers Cminor [64, 65] ainsi que sur la tra-
duction d'un sous-ensemble de Java vers Cminor. Cminor a également été
choisi comme langage pivot du projet en cours Concurrent Cminor (c.f. cha-
pitre 7) qui a pour objectif à long terme de fournir un environnement dédié à
la véri�cation formelle de programmes séquentiels et concurrents.

Fig. 4.3 � Le langage intermédiaire Cminor

Di�érents styles de sémantiques ont été étudiés pour formaliser le langage
Cminor. Le style sémantique à grands pas a d'abord été choisi pour son confort.
Les langages du front-end sont écrits selon ce style (alors que les langages du
back-end sont dé�nis selon un style à petits pas). Les sémantiques à grands
pas du compilateur CompCert permettent d'observer les valeurs �nales d'un
programme, ainsi que la trace des appels des fonctions d'entrées-sorties ef-
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fectués durant l'exécution du programme. L'exécution d'un programme est
ainsi abstraite en le calcul des entrées-sorties et des valeurs �nales du pro-
gramme. D'autres styles de sémantique ont également été étudiés : di�érentes
sémantiques à petits pas, sémantique axiomatique, sémantique coinductive et
sémantique dénotationnelle.

Un résultat intéressant du projet CompCert est que la structure générale du
compilateur est conditionnée non pas par les transformations de programmes,
mais très fortement par le choix des langages utilisés dans le compilateur,
et aussi par le style de sémantique donné à ces langages. Ainsi, les langages
intermédiaires du compilateur ont été conçus dans le but de faciliter les preuves
de traduction.

Souvent, lorsqu'une preuve de traduction d'un langage L1 en un langage
L2 a nécessité de modéliser di�érents concepts (par exemple la mise en corres-
pondance de zones de la mémoire, ou encore la traduction d'instructions en
instructions de plus bas niveau), rendant ainsi ces preuves di�ciles à faire et
à maintenir, un langage intermédiaire Li entre L1 et L2 a été dé�ni. Véri�er
séparément la correction des deux traductions vers et depuis Li s'est avéré
beaucoup plus aisé que véri�er la correction de la traduction de L1 vers L2. La
facilité à prouver une traduction a donc été le principal critère choisi pour va-
lider les sémantiques des langages considérés. Cette approche est comparable
à la conception d'étapes de ra�nement dans un développement formel.

Au �nal, le compilateur CompCert dispose de 7 langages intermédiaires.
Cette approche n'est pas usuelle en compilation. Par exemple, jusqu'à une
version récente du compilateur gcc, celui-ci ne disposait que d'un seul langage
intermédiaire (le langage RTL, langage à transfert de registres, également
utilisé dans CompCert). Une sémantique formelle a été dé�nie pour chacun
des 9 langages du compilateur CompCert.

La �gure 4.4 montre l'ensemble des langages du compilateur CompCert.
Le front-end traduit un programme Clight en un programme Cminor via un
langage intermédiaire appelé Csharpminor (c.f. section 5.5.2 page 55). Le
back-end traduit des programmes Cminor en programmes RTL, puis en pro-
grammes PPC via 5 langages intermédiaires.

Récemment, je me suis également intéressée à la passe d'allocation de re-
gistres qui opère sur le langage RTL, le principal langage intermédiaire du
back-end du compilateur CompCert. Contrairement au langage Cminor qui a
été inventé pour CompCert, le langage RTL est un langage intermédiaire de
référence, souvent utilisé par les compilateurs [66].

L'allocation de registres détermine où sont stockées les variables d'un pro-
gramme à tout moment de son exécution (soit en registres si ces derniers sont
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Fig. 4.4 � Le front-end et le back-end du compilateur CompCert

disponibles, soit en mémoire le cas échéant), et modi�e les instructions du pro-
gramme en fonction des a�ectations des variables. La di�culté est de proposer
une a�ectation optimale des registres. Il est par exemple souvent nécessaire
de choisir entre conserver une variable v dans un même registre R pendant
l'exécution complète d'un programme (ce qui rend R inutilisable pour sto-
cker d'autres variables), et réutiliser R lorsque la valeur de v n'a plus besoin
d'être conservée en vue d'utilisations futures (ce qui nécessite de transférer
en mémoire la valeur de v). J'ai proposé une allocation de registres di�érente
de l'heuristique utilisée dans CompCert. Ces travaux sont présentés dans le
chapitre 8.



5 Un front-end pour le compilateur CompCert

Ce chapitre commente une partie du matériau publié dans [7, 8, 9].
Les travaux présentés dans ce chapitre ont été e�ectués en collabora-
tion avec Xavier Leroy. Les étudiants de niveau M2 ou équivalent que
j'ai encadrés sur les thèmes présentés dans ce chapitre sont Zaynah
Dargaye et Thomas Moniot [stage 4, stage 6].

L
e front-end du compilateur CompCert traduit des programmes Clight
en programmes Cminor. Ce chapitre décrit des spéci�cations concernant

des sémantiques formelles et des traductions de programmes opérant sur ces
sémantiques. Comme expliqué dans le chapitre 2, les spéci�cations ont été
dé�nies avec une volonté d'indépendance entre sémantiques et traductions. En
particulier, l'exécution d'un programme peut échouer à cause de l'évaluation
d'une valeur erronée (du point de vue de la sémantique), mais la traduction de
ce programme peut réussir car la traduction de la valeur en question réussit
(parce que par exemple cette valeur est stockée en mémoire).

Initialement, les sémantiques formelles ne modélisaient que les programmes
dont l'exécution termine. Les dé�nitions inductives des sémantiques formelles
ont été étendues par Xavier Leroy à des dé�nitions coinductives modélisant
des programmes dont l'exécution diverge [67]. L'exécution d'un programme
qui diverge est abstraite en une trace in�nie d'entrées-sorties. Le théorème de
préservation sémantique a ainsi été étendu aux programmes qui ne terminent
pas. Il établit que le programme compilé correspondant diverge également.

La di�culté de conception du front-end a été de trouver le bon niveau
d'abstraction, entre un niveau trop abstrait ne permettant pas de modéliser
par exemple certaines violations du standard C couramment utilisées et un
niveau trop concret rendant les preuves di�ciles à faire.

Lors d'une première expérience, j'ai formalisé la sémantique d'un sous-
ensemble restreint de C (sans struct, sans bloc, sans switch), selon un style
à grands pas. Ce style a été choisi du fait de sa simplicité et de la facilité à
raisonner sur une sémantique à grands pas. Ces critères ont été prépondérants
pour un langage aussi vaste que C. De plus, parce que les compilateurs C consi-
dèrent que l'évaluation des expressions est déterministe, dans cette sémantique
l'évaluation des expressions est déterministe, contrairement à la première for-
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malisation sur machine d'une sémantique de C, due à Michael Norrish [68].
Cette première expérience a permis de mieux comprendre les mécanismes de
conversions implicites du C tels que la promotion intégrale et le passage des
valeurs entre fonctions appelante à appelée, et plus généralement le rôle des
types en C [69]. De plus, elle a permis de dé�nir les environnements d'évalua-
tion intervenant dans la sémantique. En�n, elle a également été l'occasion de
valider une première ébauche du modèle mémoire du compilateur CompCert
(c.f. chapitre 6). Grâce au modèle mémoire, la sémantique de Clight impose
des accès sûrs à la mémoire, principalement en lecture et écriture.

Ce chapitre décrit les di�érentes parties du front-end du compilateur Comp-
Cert. D'abord, il explique brièvement comment CIL a été utilisé. Ensuite, il
détaille la syntaxe abstraite et la sémantique formelle du langage Clight. Puis,
il présente le langage Cminor, ainsi que la traduction de Clight vers Cminor.

5.1 CIL

Lors d'une seconde expérience, j'ai dé�ni une sémantique de Clight (i.e.
d'un sous-ensemble de C beaucoup plus vaste, grâce à l'utilisation de l'analy-
seur statique CIL [57]). Cette sémantique est celle du compilateur CompCert
actuel. Nous avons dû adapter CIL pour CompCert. En e�et, CIL transforme
des programmes C en arbres de syntaxe abstraite copieusement annotés et
su�samment généraux pour être exploitables par di�érents outils d'analyse
statique. Ainsi, CIL normalise diverses constructions C. Certaines normalisa-
tions ont été conservées dans CompCert (par exemple la transformation d'ex-
pressions en expressions sans e�ets de bord, l'explicitation des conversions
implicites, la suppression des blocs d'instructions).

Ces transformations sont justi�ées pour le compilateur CompCert car elles
facilitent les preuves, notamment en évitant des inductions multiples (même si
lors de la première expérience de formalisation de C, certaines de ces preuves
ont été faites sans béné�cier de ces transformations). D'autres simpli�cations
ont été supprimées. Ce sont essentiellement celles produisant des instructions
de saut goto. Par exemple, CIL normalise toute boucle C, produisant ainsi
une représentation uniforme des trois types de boucles C. Au contraire, dans
CompCert, chaque forme de boucle est conservée, a�n de laisser la possibilité
d'utiliser dans le futur des optimisations spéci�ques à certaines formes de
boucles (aux boucles for par exemple).

Un autre exemple est la transformation par CIL des alternatives switch en
cascades de if (et de goto). Dans CompCert, nous avons préféré garder une
construction switch. Celle que nous avons dé�nie est moins générale que celle
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de C. En�n, le traitement des valeurs de retour par défaut des fonctions a été
modi�é, pour des raisons de cohérence avec le traitement des autres valeurs
de retour dans notre sémantique.

5.2 Syntaxe abstraite de Clight

La syntaxe abstraite de Clight est détaillée dans les �gures 5.1 et 5.2. Les
types de Clight sont ceux de C : types intégraux, pointeurs (dont les poin-
teurs sur fonctions), type fonction, types composés tableaux, union et struct.
Contrairement au C où la taille des types intégraux n'est que partiellement
standardisée (le standard imposant seulement une taille minimale et une ma-
gnitude minimale), chaque type intégral de Clight spéci�e une taille et indique
si le type est signé.

En C, les types struct et union peuvent être récursifs. Plus précisément,
un champ d'un tel type τ peut être du type pointeur sur τ , mais pas du type τ .
Du fait de la récursion, le type de ce champ ne peut pas être le type pointeur
du langage. Il est d'un type spéci�que (appelé comp_ptr, qui a été rajouté à
la syntaxe du langage Clight pour pouvoir modéliser les types récursifs tels
que τ). C'est pourquoi un type struct ou union est représenté sous la forme
d'un opérateur µ de point �xe.

Au niveau des expressions, tous les opérateurs de C peuvent être exprimés
en Clight. Certains opérateurs de C sont du sucre syntaxique et ne sont pas
représentés dans la syntaxe absrtaite de Clight. Par exemple, l'expression C
d'accès à un tableau a1[a2] s'écrit en Clight ∗(a1 + a2). Les a�ectations et les
appels de fonction sont des instructions Clight, et non pas des expressions
comme en C. Les expressions sont annotées par leur type statique. Ces types
facilitent l'écriture de la sémantique des expressions contenant des opérateurs
dépendant des types tels que les opérateurs arithmétiques (qui en C sont
surchargés).

Au niveau des instructions, toutes les instructions de contrôle structurées
du C sont dé�nies en Clight. Par contre, les instructions de saut n'existent pas
en Clight. L'instruction switch de Clight est restreinte par rapport à celle de
C : elle ne permet pas de représenter des boucles optimisées (car partiellement
dépliées et utilisant l'entrelacement possible des instructions dans un switch)
telles que l'exemple connu sous le nom de Du�'s device [70]. De tels codes
étant proscrits dans le domaine embarqué, nous avons préféré garder cette
représentation des switch, plutôt que chercher à spéci�er les instructions de
sauts dans notre sémantique. Les blocs de C n'existent pas en Clight car ils
sont supprimés par CIL.
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Types :
signedness ::= Signed | Unsigned

intsize ::= I8 | I16 | I32

�oatsize ::= F32 | F64

τ ::= int(intsize, signedness)
| float(�oatsize)
| void

| array(τ, n)
| pointer(τ)
| struct(id , (id , τ)∗)
| union(id , (id , τ)∗)
| comp_ptr(id)
| function(τ∗, τ)

Expressions annotées par des types :
a ::= aτ

Expressions non annotées :
a ::= id identi�cateur de variable

| n constante entière
| f constante réelle
| sizeof(τ) taille d'un type
| op1 a opération arithmétique unaire
| a1 op2 a2 opération aithmétique binaire
| *a déréférencement
| a. id accès à un champ
| &a prise d'addresse
| (τ)a cast (conversion explicite)
| a1 ? a2 : a3 condition

op2 ::= + | - | * | / | % opérateurs arithmétiques
| � | � | & | | | ^ operateurs bit à bit
| < | <= | > | >= | == | != opérateurs relationnels

op1 ::= - | ~ | ! opérateurs unaires

Fig. 5.1 � Syntaxe abstraite de Clight (types et expressions). a∗ dénote 0, 1 ou plusieurs
occurrences de la catégorie syntaxique a.
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Les fonctions et programmes Clight ont la même syntaxe que les pro-
grammes C. Une fonction est soit interne à un programme (c'est-à-dire dé�nie
dans ce programme), soit externe (c'est-à-dire dé�nie dans une bibliothèque
externe). Une fonction externe est spéci�ée par un identi�ant et une signa-
ture. Un programme est dé�ni comme étant une collection de déclarations de
variables globales, une collection de fonctions et un identi�ant de la première
fonction appelée dans le programme.

5.3 Sémantique formelle de Clight

La sémantique statique est très limitée. Une seule véri�cation est nécessaire
à la preuve de préservation sémantique du compilateur. Il est ainsi véri�é que
tout type annotant une référence à une variable correspond à celui déclaré
pour cette variable.

La formalisation de la sémantique dynamique de Clight est un plongement
profond en Coq. Par exemple, les entiers machine ont été formalisés en Coq,
sans recourir aux entiers de Coq.

Valeurs. Toutes les sémantiques des langages du compilateur CompCert uti-
lisent la dé�nition suivante des valeurs. Une valeur est soit un entier machine,
soit un nombre �ottant, soit la valeur indé�nie undef, soit la valeur d'un poin-
teur, c'est-à-dire une adresse en mémoire (i.e. une paire constituée d'un bloc
et d'un décalage dans ce bloc, c.f. chapitre 6).

Environnements d'évaluation. Les environnements d'évaluation de la séman-
tique formelle de clight sont présentés dans la �gure 5.3. L'environnement
global (noté G) enregistre d'une part les adresses des variables globales et des
identi�cateurs de fonctions et d'autre part les fonctions d'un programme. G
est utilisé par toutes les sémantiques des langages de CompCert. Un environ-
nement local E associe à chaque variable locale son adresse en mémoire. Les
valeurs des variables sont stockées dans la mémoire (notée M dans ce chapitre)
qui associe des valeurs à des adresses, et à laquelle le chapitre 6 est consacré.

Traces. Dans les sémantiques formelles des langages du compilateur Comp-
Cert, une trace représente les interactions entre un programme et son environ-
nement extérieur (i.e. les entrées et sorties). Une trace est une liste d'événe-
ments. Un événement est produit lors de l'exécution d'un appel à une fonction
externe. Lors de l'exécution d'un programme, les traces sont propagées ou
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Instructions :
i ::= skip instruction vide

| a1 = a2 a�ectation
| a = afun(a∗args) appel de fonction
| afun(a∗args) appel de fonction (sans valeur de retour)
| i1; i2 séquence
| if(a) i1 else i2 conditionnelle
| switch(a)li switch
| while(a) i boucle �while�
| do i while(a) boucle�do�
| for(i1, a, i2) i boucle �for�
| break sortie de la boucle courante
| continue itération suivante de la boucle courante
| return a? retour de la fonction courante

Branches de switch :
li ::= default(i) cas par défaut

| case(n, i, li) cas étiqueté

Fonctions :
fn ::= (. . . id i : τi . . .) : τ en-tête ( fn_params(fn))

{. . . τj id j ; . . . variables locales ( fn_vars(fn))
i } corps de fonction ( fn_body(fn))

Signatures de fonction :
σ ::= . . . τi . . . τ

Dé�nitions de fonction :
def_fn ::= fn fonction interne Clight

| < id σ > fonction externe (appel système)

Programmes complets :
init ::= . . .
p ::= . . . (id i : τi = initi)∗ . . . variables globales (noms, données

initialisées types) (prog_vars(p))
. . . id j = def_fnj . . . fonctions (noms et dé�nitions) (prog_funct(p))
idmain entry point (prog_main(p))

Fig. 5.2 � Syntaxe abstraite de Clight (instructions, fonctions et programmes). a? dénote
une occurrence optionnelle de la catégorie a.
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Valeurs :
v ::= int(n) entier machine (32 bits)

| float(f) �ottant (64 bits)
| ptr(b, ofs) pointeur
| undef

b ∈ Z identi�cateur de bloc
ofs ::= n décalage (en octets) dans un bloc

Environnement local :
E ::= id 7→ b adresses des variables locales

Environnement global :
G ::= (id 7→ b) adresses des variables globales

×(b 7→ def_fn) et adresses des fonctions

Environnement local :
E ::= id 7→ b adresses des variables locales

Sortie d'instruction :
out ::= Out_normal aller à la prochaine instruction

| Out_continue aller à la prochaine itération de la boucle courante
| Out_break sortie de la boucle courante
| Out_return sortie de fonction
| Out_return(v) sortie de fonction, avec valeur renvoyée v

Fig. 5.3 � Valeurs, sorties d'instructions et environnement d'évaluation

concaténées (par un opérateur noté @), en fonction des instructions exécu-
tées.

Jugements d'évaluation. La sémantique de Clight est représentée en séman-
tique naturelle à grands pas avec traces par les 7 jugements d'évaluation de
la �gure 5.4. Par exemple, l'évaluation d'une expression en position de valeur
gauche calcule une adresse (d'après la dé�nition du modèle mémoire, c'est un
couple composé d'un identi�ant de bloc b et d'un décalage ofs dans ce bloc),
alors que l'évaluation d'une expression en position de valeur droite calcule
la valeur de l'expression. Comme les expressions de Clight sont sans e�et de
bord, leur évaluation ne modi�e pas la mémoire. L'exécution d'une instruction
calcule une trace d'événements d'entrées-sorties et modi�e éventuellement le
contenu de la mémoire courante.

A�n de prendre en compte le �ot de contrôle non trivial des programmes C
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G, E ` a,M ⇒ (b, ofs) (expressions en position de valeur gauche)
G, E ` a,M ⇒ v (expressions en position de valeur droite)
G, E ` a∗,M ⇒ v∗ (liste d'expressions)
G, E ` i,M ⇒ out , t,M ′ (instructions)
G, E ` li,M ⇒ out , t,M ′ (instructions étiquetées d'un switch)

G ` f(v∗),M ⇒ v, t, M ′ (invocations de fonctions)
` p ⇒ v, t (programmes)

Fig. 5.4 � Jugements de la sémantique de Clight.

(dû à la présence d'instructions telles que break, continue et return dans les
boucles ou les fonctions), le résultat de l'exécution d'une instruction produit
une indication (notée out et dé�nie dans la �gure 5.3) modélisant chacune de
ces sorties abruptes.

Les jugements d'évaluation ont été transcrits en Coq en tant que prédicats
mutuellement inductifs. Au total, les 48 règles d'inférence de la sémantique de
Clight correspondent à autant de cas inductifs dans les prédicats.

La �gure 5.5 détaille les règles d'exécution d'une séquence d'instructions
(règles (16) et (17)) et d'une boucle while (règles (18) à (20)). L'exécution
d'une séquence de deux instructions concatène les traces résultant de l'exécu-
tion des deux instructions (règle (16)). La deuxième instruction n'est exécutée
que si la première instruction ne contient pas d'instruction break, continue
ou return (règle (17)). L'exécution d'une instruction break ou return dans le
corps d'une boucle provoque la sortie abrupte de la boucle (règle (19)). L'exé-
cution d'une instruction continue dans le corps d'une boucle interrompt l'exé-
cution du corps de la boucle et provoque la prochaine itération de la boucle
(règle (20)).

Accès à la mémoire. En C, une variable de type struct, union ou void

ne peut pas être une valeur gauche. Plus précisément, lorsqu'une variable de
struct ou union a été initialisée (lors de sa déclaration), le seul moyen de
modi�er sa valeur est de modi�er ses champs (ou les champs d'un champ
s'il s'agit d'un type composé). De plus, le standard C autorise le passage
en paramètre d'une variable de type struct ou union, mais le passage de
paramètres en C étant par valeur, il est nécessaire de passer un pointeur sur le
struct ou l'union pour modi�er ce dernier. L'emploi de paramètres de type
struct ou union n'est pas un usage répandu en C. Aussi, dans Clight, le
passage d'un paramètre de type struct ou union n'est pas autorisé.
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Séquence d'instructions

G, E ` i1,M ⇒ Out_normal, t1,M1 G, E ` i2,M1 ⇒ out , t2,M2 (16)
G, E ` (i1; i2),M ⇒ out , t1@t2,M2

G, E ` i1,M ⇒ out , t,M ′ out 6= Out_normal
(17)

G, E ` (i1; i2),M ⇒ out , t,M ′

Boucle while

Out_break
loop
; Out_normal

Out_return(v)
loop
; Out_return(v)

G, E ` a,M ⇒ v is_false(v)
(18)

G, E ` (while(a) i),M ⇒ Out_normal, ∅,M

G, E ` a,M ⇒ v is_true(v) G, E ` i,M ⇒ out , t,M ′

out
loop
; out ′

(19)
G, E ` (while(a) i),M ⇒ out ′, t,M ′

G, E ` a,M ⇒ v is_true(v)
G, E ` i,M ⇒ out , t1,M1 out ∈ {Out_normal, Out_continue}

G, E ` (while(a) i),M1 ⇒ out ′, t2,M2 (20)
G, E ` (while(a) i),M ⇒ out ′, t1@t2,M2

Fig. 5.5 � Exemples de règles de sémantique de Clight

A�n de prendre en compte tous les types de C, di�érents modes d'accès
à la mémoire ont ainsi été dé�nis : par valeur (pour les entiers, �ottants et
pointeurs), par référence (pour les tableaux et fonctions), et un dernier accès
adapté aux variables de type struct, union et void indiquant que l'accès en
mémoire n'est pas possible. Dans la sémantique de Clight, ces modes d'ac-
cès servent à aiguiller les fonctions de lecture et d'écriture de la sémantique
vers les fonctions correspondantes dans le modèle mémoire (présentées dans
la �gure 6.3). En e�et, les fonctions de lecture et d'écriture de la sémantique
n'appellent pas nécessairement celles du modèle mémoire, et elles sont plus
générales que ces dernières. Par exemple, étant donnée une adresse adr en
mémoire, la fonction de la sémantique lisant un �ottant (avec accès par va-
leur) lit e�ectivement en mémoire ce �ottant. Par contre, la fonction de lecture
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d'un tableau (avec accès par référence) n'accède pas à la mémoire (i.e. ne lit
pas une case de ce tableau) mais renvoie la valeur adr.

5.4 Bilan sur Clight

Les di�cultés rencontrées lors de la dé�nition d'une sémantique de C adap-
tée à la preuve de transformations de programmes e�ectuées par un compila-
teur sont au nombre de trois.

La première a été de trouver une frontière entre les comportements à
proscrire et les comportements à modéliser. En e�et, même si par le passé,
plusieurs travaux ont porté sur la dé�nition d'une sémantique formelle pour
C ([68, 71, 72, 73, 74], ainsi qu'une contribution Coq proposée par Dassault
pour traiter des programmes compilés C depuis Lustre), nous n'avons pas pu
les réutiliser. Principalement car ils concernent un sous-ensemble trop restreint
de C dans lequel le modèle mémoire est imprécis car trop abstrait, et car ils
sont pas adaptés à la formalisation sur machine ou à la véri�cation formelle
de transformations de programmes. La sémantique la plus proche de la nôtre
est celle de Michael Norrish [68], mais elle se focalise sur une évaluation non
déterministe des expressions (que nous ne considérons pas), et n'est adaptée à
la preuve de préservation sémantique. Aussi, nous n'avions à notre disposition
que la manuel de C et le standard, dans lesquels nous avons dû interpréter des
dé�nitions parfois imprécises ou contradictoires.

La deuxième di�culté a été de trouver une frontière entre spéci�cations
et preuves. Il a fallu résister à la tentation d'améliorer la sémantique en ga-
rantissant davantage de propriétés au niveau de la sémantique (et du modèle
mémoire), permettant de proscrire davantage de violations de C. En e�et,
une sémantique trop précise peut rendre impossible la preuve de préserva-
tion sémantique de transformations de programmes assez complexes (car elle
observe des événements qui n'ont pas d'équivalent dans le programme trans-
formé). Or, le compilateur CompCert e�ectue actuellement quelques passes
d'optimisation, et nous souhaiterions le faire évoluer en ajoutant des passes
d'optimisation de plus en plus sophistiquées.

En�n, la troisième di�culté a été de trouver une frontière entre syntaxe
et sémantique. Le recours à CIL a aidé, mais nous avons dû adapter CIL le
moins possible.
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5.5 Cminor

Cminor est un langage généraliste de bas niveau, structuré comme C en
expressions, instructions et fonctions. Les di�érences entre Clight et Cminor
sont les suivantes. Au niveau des expressions, les opérateurs arithmétiques ne
sont pas surchargés en Cminor et leur comportement ne dépend pas des types
de leurs opérandes. Les opérateurs Cminor sur les entiers di�èrent de ceux
sur les �ottants, et les conversions entre entiers et �ottants sont explicites.
Cminor ne dispose que d'un type entier (32 bits) et un type �ottant (64 bits).
Des conversions explicites sont nécessaires a�n de gérer des entiers et �ottants
de taille plus petite. De plus, les calculs d'adresses sont explicites (i.e. il n'y
a pas de type tableau en Cminor), ainsi que l'utilisation des fonctions load et
store de lecture et d'écriture en mémoire.

Au niveau des instructions, Cminor ne dispose que de quatre structures
de contrôle de plus bas niveau que celles de Clight : instruction condition-
nelle if-then-else, boucle in�nie sans test d'arrêt, blocs d'instructions (i.e.
instructions block et exit), et instruction return. Ces structures sont suf-
�santes pour représenter des graphes de contrôle réductibles (i.e. modélisant
des programmes dont les boucles sont imbriquées de façon structurée). Pour
arrêter une boucle, celle-ci doit être placée dans un bloc nommé (en utilisant
l'instruction block), dont la sortie abrupte est rendue possible par l'instruc-
tion exit. Les instructions block et exit permettent d'exprimer simplement
les instructions break et continue ainsi que les boucles de C.

En�n, au niveau des fonctions, seules les variables scalaires (i.e. de type en-
tier, �ottant ou pointeur) peuvent être des variables locales. Ceci facilite l'allo-
cation de registres ainsi que certaines optimisations du compilateur CompCert.
En Cminor, une variable locale ne réside pas en mémoire, ce qui rend impos-
sible la prise d'adresse d'une variable locale. Aussi, une variable locale Clight
avec prise d'adresse (par exemple &x ou encore t[i]) n'est pas une variable
locale Cminor mais un emplacement du bloc de pile courant (qui est donc
alloué à l'entrée de la fonction courante et libéré à la sortie de cette fonction).
L'accès à une telle variable nécessite l'emploi des instructions load et store
de Cminor, ainsi que des calculs explicites d'adresse.

5.5.1 Formalisation en Coq de la sémantique de Cminor

En 2003, une des premières tâches auxquelles j'ai participé dans le projet
CompCert a été la dé�nition en Coq de sémantiques formelles pour Cminor,
selon les styles opérationnel à grands pas et dénotationnel. Le but de ce tra-
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vail était de choisir un style sémantique adapté à la véri�cation formelle de
propriétés sémantiques.

Le style à grands pas est le plus conventionnel pour dé�nir inductivement
une sémantique. Par contre, lorsqu'une sémantique est dé�nie par des relations
inductives, la preuve de propriétés de cette sémantique nécessite de simuler
l'exécution d'un programme et peut devenir fastidieuse (par exemple, quand
Coq n'e�ectue pas toutes les uni�cations rendues possibles à partir d'hypo-
thèses, car ces uni�cations nécessitent de déplier des dé�nitions). De plus, une
sémantique dé�nie par des relations inductives ne permet pas de raisonner
aisément sur des propriétés contenant des expressions inconnues.

Au contraire, le style dénotationnel permet de simuler aisément l'exécution
d'un programme. D'où l'idée présentée par Yves Bertot dans [75] d'encoder
une sémantique dénotationnelle par une fonction Coq, a�n de prouver ensuite
par ré�exion des propriétés de cette sémantique. Les notions mathématiques
usuellement utilisées en sémantique dénotationnelle n'étant pas modélisées
dans cette formalisation en Coq, Yves Bertot quali�e cette sémantique de
fonctionnelle. De plus, une dé�nition fonctionnelle d'une sémantique permet
de générer automatiquement (grâce au mécanisme d'extraction de Coq) un
interprète écrit en Caml, ce que ne permet pas une dé�nition inductive.

L'inconvénient du style fonctionnel disponible à l'époque dans Coq (i.e.
celui lié au mot-clé Fixpoint) est qu'il est plus facile à utiliser lorsque la fonc-
tion à dé�nir est totale et récursive structurelle. En e�et, en 2003, il n'existait
pas d'autre style fonctionnel en Coq. La dé�nition de la sémantique de Cmi-
nor était trop complexe pour pouvoir réutiliser les travaux d'Antonia Balaa et
Yves Bertot [76]1. Ces contraintes ne permettent pas de dé�nir la sémantique
formelle d'un langage tel que Cminor, avec instructions de boucle. Cminor
étant un langage non trivial à concevoir, il était primordial de pouvoir raison-
ner aisément sur ce langage, mais aussi de pouvoir interpréter des exemples
de programmes. Aussi, avec Laurence Rideau, nous avons étudié le passage à
l'échelle (i.e. au langage Cminor) de l'approche présentée dans [75].

Ainsi, nous avons formalisé en Coq une sémantique naturelle dé�nie induc-
tivement, ainsi qu'une sémantique fonctionnelle de Cminor, puis véri�é formel-
lement l'équivalence sémantique entre ces deux styles. La dé�nition fonction-
nelle a nécessité d'écrire une fonction d'évaluation plus di�cile à manipuler
que la relation d'évaluation dé�nie inductivement. En e�et, il est nécessaire
de décrire non pas l'évaluation à proprement parler (comme le fait la relation

1Ces travaux ont évolué et ont été intégrés à un nouveau style fonctionnel de Coq (i.e. celui lié au mot
clé Function, proposant un principe d'induction associé à une fonction) plusieurs années plus tard.
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d'évaluation), mais la fonction du deuxième ordre dont la fonction d'évaluation
est le plus petit point �xe.

Le langage Cminor alors dé�ni était un sous-ensemble du langage Cmi-
nor actuel. En particulier, les valeurs et les types, ainsi que le modèle mémoire
étaient laissés abstraits (et non dé�nis). Cette première dé�nition d'un langage
pour le compilateur CompCert a permis d'expérimenter quelques véri�cations
formelles de propriétés sémantiques. De plus, ces travaux ont mis en évidence
des di�cultés qu'il a été nécessaire de surmonter pour dé�nir les sémantiques
formelles des langages du compilateur CompCert : représentation en Coq des
fonctions partielles, lourdeur de la dé�nition de la sémantique liée à la taille
du langage considéré (par exemple variété des opérateurs arithmétiques, uti-
lisation de fonctions d'évaluation mutuellement récursives), rôle du modèle
mémoire, prise en compte des cas d'erreur dans la sémantique. En�n, ces tra-
vaux ont de plus permis de tester les premières possibilités d'extraction en
Coq à partir de dé�nitions inductives [77].

Actuellement, la sémantique formelle de Cminor est dé�nie dans un style à
grands pas, de façon similaire à celle de Clight. Ses cinq jugements d'évalua-
tion sont détaillés dans la �gure 5.6. Les environnements G et E ainsi que la
mémoire M sont ceux de Clight. Par rapport aux jugements d'évaluation de
Clight (c.f. �gure 5.4), l'environnement E associe des valeurs à des variables
locales, puisqu'en Cminor les variables locales ne résident pas en mémoire.
Aussi, E est modi�é durant l'exécution des instructions. Le paramètre sp dé-
signe le pointeur de pile de la fonction courante (c.f. �gure 6.1). sp ne fait pas
partie des jugements d'évaluation de la sémantique de Clight car dans cette
sémantique, il est moins utilisé et donc calculé si besoin.

Les instructions de Csharpminor sont celles de Cminor. Aussi, les sorties
d'instruction dans la sémantique de Csharpminor sont adaptées en consé-
quence.

5.5.2 Un front-end pour Compcert

Une première traduction de Clight (il s'agissait de la première version de
Clight, plus simple que le langage actuel car n'utilisant pas CIL) vers Cmi-
nor a été spéci�ée et prouvée en Coq. Ce travail a fait l'objet du stage de
Zayanah Dargaye. Cette preuve a été jugée particulièrement di�cile, et un
nouveau langage intermédiaire entre Clight et Cminor, appelé Csharpminor a
donc été conçu dans le but de simpli�er la preuve précédente. Ses instructions
sont celles de Cminor. La di�érence entre Csharpminor et Cminor concerne
le traitement des variables locales. La véri�cation formelle de la préservation
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Sortie d'instruction :
out ::= Out_normal aller à la prochaine instruction

| Out_exit(n) sortie du bloc de niveau d'imbrication n + 1
| Out_return sortie de fonction
| Out_return(v) sortie de fonction, avec valeur renvoyée v

G, E, sp ` a,M ⇒ v (expressions)
G, E, sp ` a∗,M ⇒ v∗ (liste d'expressions)
G, E, sp ` i,M ⇒ out , t, E′,M ′ (instructions)

G ` f(v∗),M
f⇒ v, t, M ′ (invocations de fonctions)

` p ⇒ v, t (programmes)

Fig. 5.6 � Jugements de la sémantique de Cminor.

sémantique de la traduction de Clight vers Csharpminor (et l'adaptation de
CIL pour CompCert) a fait l'objet du stage de Thomas Moniot. La traduction
de Csharpminor vers Cminor a été traitée par Xavier Leroy.

De Clight à Csharpminor

La �gure 5.7 donne les grandes lignes de la traduction de Clight vers
Csharpminor. Dans les expressions, les opérations qui dépendent des types
sont traduites. C'est lors de cette étape qu'est résolue la surcharge des opé-
rateurs (c.f. (1) dans la �gure). Tout opérateur arithmétique de Clight est
traduit en un opérateur équivalent mais particularisé par le type des opérandes
(qui est nécessairement le même dans le cas de deux opérandes, puisque toutes
les conversions implicites ont été insérées préalablement par CIL). Des calculs
d'adresses sont également e�ectués a�n de traduire les accès aux tableaux (c.f.
(2)).

Les variables de type tableau ou enregistrement résident en mémoire en
Csharpminor. Aussi, un accès à une case de tableau (resp. à un champ d'un
enregistrement) est transformé en un calcul de l'adresse de la case du tableau
(resp. de la cellule stockant le champ), et ce calcul est utilisé par l'instruction
d'accès à la mémoire (c.f. (3)).

Cette passe traduit également les structures de contrôle de Clight en struc-
tures de contrôle Cminor (c.f. (4)). Les boucles à la C sont transformées en
boucles in�nies avec blocs et sortie abrupte. Les constructions if et switch
de Clight sont transformées en constructions if et switch de Cminor.
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• (1) Résolution de la surcharge des opérateurs arithmétiques

int x, y ; ... x + y ...
traduction−−−−−−−→ addint(x, y)

double x, y ; ... x + y ...
traduction−−−−−−−→ addfloat(x, y)

• (2) Calculs d'adresses

int * p, i ; ... p[i] ...
traduction−−−−−−−→ addint(p, mulint(i, 4))

struct intlist * s ; ... s->tl ...
traduction−−−−−−−→ addint(s, 4)

• (3) Insertion de load et store lors des accès aux valeurs gauches

int p[2][2] ; p[0][0] = 42 ;
traduction−−−−−−−→ store(int32, p, 42)

int **p ; p[0][0]=42 ;
traduction−−−−−−−→ store(int32, load(int32,p),42)

• (4) Exemple de codage des structures de contrôle de Clight dans celles de Csharpminor
s1 ;

for (s1 ; e ; s2) { block { loop {

if ( !e) exit 0 ;

block {

... ...

exit ; exit 1 ;

... ...

continue ; exit 0 ;

... ...

}

s2 ;

} } }

Fig. 5.7 � Traduction de Clight à Csharpminor

La propriété de préservation sémantique de cette traduction est illustrée par
le diagramme commutatif de la �gure 5.8, dans lequel la colonne de gauche
(resp. droite) représente l'exécution d'une instruction Clight (resp. Csharpmi-
nor). Ce diagramme est une instance de celui présenté dans la �gure 2.6 (c.f.
page 19). La relation E � E ′ exprime la correspondance entre l'environne-
ment local E de Clight et E ′, l'environnement local de Csharpminor. Cette
relation précise en particulier que toute variable de E est également une va-
riable de E ′. La relation out 'M ′

M out' exprime la correspondance entre une
sortie d'instructions out de Clight et une sortie d'instructions out' de Csharp-
minor. Dans le cas d'une sortie de fonction, il est nécessaire d'évaluer et de
comparer les valeurs renvoyées par la fonction lors des exécutions en Clight et
en Csharpminor. Aussi, la correspondance utilise les états mémoire M et M ′.
Cette correspondance illustre la traduction des instructions Clight break et
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continue en instructions Csharpminor exit.

E,M, i
E�E′

//

��

E′,M, i′

��
E,M1, out, t

out'M′
M out'

// E
′
,M1, out', t

Fig. 5.8 � Préservation sémantique de la traduction de Clight vers Csharpminor

De Csharpminor à Cminor

En plus de traduire les programmes Clight en programmes de plus bas ni-
veau, le deuxième objectif de la traduction vers Cminor est de modi�er la re-
présentation des variables a�n de faciliter les passes ultérieures de compilation
(certaines optimisations ainsi que l'allocation de registres). Or, conformément
au standard C, un bloc de mémoire est alloué pour chaque variable Clight, et
l'adresse de chaque variable peut être évaluée (au moyen de l'opérateur & du
C, ou de l'opérateur [ ] d'accès à une case de tableau). Aussi, la traduction de
Csharpminor à Cminor isole les variables locales dont l'adresse est prise (i.e.
celles pouvant créer de l'aliasing) des autres. Ainsi, en Cminor, ces variables
sont allouées explicitement en pile.

La �gure 5.9 montre un exemple de traduction, dans lequel la variable i
est placée en pile dans un bloc de 4 octets (d'où la déclaration stack 4 ;).
L'identi�ant i disparaît donc et l'accès à i se fait en calculant son adresse dans
la pile (ici 0 car i est la première variable allouée en pile).

{ {

int i ; stack 4 ;

int j ; var j ;

f (&i) ; f (stackaddr(0)) ;

i = ... ; store (int32, stack(0), ...) ;

... = ... i ... ; ... = ...load (int32, stack(0))... ;

j = ... ; j = ... ;

... = ... j ... ; ... = ... j ... ;

} }

Fig. 5.9 � Traduction de Csharpminor à Cminor
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La propriété de préservation sémantique de cette traduction a nécessité
de mettre en correspondance des états mémoire particuliers. Cette corres-
pondance repose sur la notion d'injection mémoire présentée dans le chapitre
suivant (c.f. page 69).





6 Un modèle mémoire pour le compilateur CompCert

Ce chapitre commente une partie du matériau publié dans [10, 11].
Les travaux présentés dans ce chapitre ont été e�ectués en collabora-
tion avec Xavier Leroy. Les étudiants de niveau M2 ou équivalent que
j'ai encadrés sur les thèmes présentés dans ce chapitre sont Thibaud
Tourneur et François Armand [stage 7, stage 9].

U
n modèle mémoire décrit la géographie de la mémoire, ainsi que les opé-
rations d'accès à celle-ci : allocation de mémoire, libération de mémoire,

lecture d'une valeur en mémoire et écriture d'une valeur en mémoire.
La géographie de la mémoire précise les di�érentes zones de la mémoire,

ainsi que l'organisation de chaque zone en zones plus élémentaires et en cel-
lules. Traditionnellement, la mémoire vue depuis un processus est partagée en
cinq zones : la zone stockant les instructions du programme (qui n'est pas mo-
di�able au cours de l'exécution d'un programme), celle stockant les variables
globales, la pile stockant les variables locales et les paramètres de fonctions qui
ne sont pas dans des registres, le tas stockant les valeurs des objets ayant été
alloués dynamiquement, et la zone rassemblant les cellules n'ayant pas encore
été allouées. Au cours de l'exécution d'un programme, seules les tailles du tas,
de la pile et donc de la zone non allouée varient. Classiquement, la mémoire
est représentée par un unique tableau, dans lequel la zone non allouée �gure
entre la pile et le tas, comme le montre la �gure 6.1. Les indices de ce tableau
sont des adresses et chaque case contient un mot mémoire. Chaque zone est
repérée par un pointeur. Par exemple, le pointeur de pile sp permet d'accéder
à la pile.

Cette représentation de la mémoire est de trop bas niveau pour pouvoir
exprimer des propriétés attendues du modèle mémoire, et donc pour pouvoir
raisonner sur ce modèle. En e�et, la sémantique d'un langage tel que C uti-
lise les opérations d'accès à la mémoire (par exemple, déclarer une variable
C nécessite une allocation en mémoire, ou encore une a�ectation de variable
e�ectue au moins une lecture en mémoire, suivie d'une écriture en mémoire).
Une telle sémantique exige que les opérations d'accès à la mémoire véri�ent
de nombreuses propriétés. Par exemple, il est nécessaire d'assurer que toute

61
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Fig. 6.1 � La mémoire d'un compilateur vue depuis un processus

allocation en mémoire ne modi�e aucune des valeurs pouvant être lues aupa-
ravant.

Au contraire, le standard C considère une représentation de plus haut ni-
veau de la mémoire, dans laquelle la mémoire est une collection de blocs, dont
la taille varie en fonction du type de la valeur à stocker. Une représentation
trop abstraite de la mémoire, dans laquelle la mémoire est seulement une col-
lection de blocs disjoints n'est pas non plus exploitable par une sémantique
d'un langage tel que C. En e�et, a�n de prendre en compte l'aliasing entre
pointeurs ainsi que l'arithmétique de pointeurs du C, il est nécessaire de mo-
déliser des propriétés de chevauchement partiel entre zones de la mémoire.

Plus généralement, quel que soit le langage étudié, les propriétés attendues
de la géographie d'un modèle mémoire sont souvent classi�ées en des proprié-
tés de séparation, d'adjacence ou de con�nement [78]. Di�érents niveaux de
granularité et donc d'exigence existent. La granularité la plus �ne s'applique à
des propriétés relatives aux cellules de la mémoire. Les propriétés peuvent être
moins précises et s'appliquer à des régions plus ou moins étendues de la mé-
moire. En�n, des propriétés peuvent être antagonistes dans un modèle donné.
Par exemple, établir des garanties fortes de séparation entre les cellules de la
mémoire (comme le font less modèles à la Burstall-Bornat [79]) peut se faire
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au détriment des propriétés d'adjacence (qui deviennent alors fausses). Notre
modèle mémoire possède de nombreuses propriétés relevant des trois familles.

La di�culté de formalisation a donc consisté à trouver le bon niveau d'abs-
traction pour dé�nir un modèle mémoire adapté aux sémantiques des lan-
gages du compilateur CompCert, et su�samment précis pour exprimer des
propriétés de bas niveau modélisant les pointeurs du C (et leur arithmétique).
L'existence de comportements indé�nis dans le standard C a accru cette dif-
�culté. Il a été nécessaire d'interpréter le standard C et de décider d'interdire
certains comportements indé�nis. Par exemple, la conversion d'un entier en
un pointeur est proscrite dans CompCert. En�n, di�érentes itérations ont été
nécessaires avant d'aboutir au modèle �nal. En outre, ce modèle étant utilisé
par tous les langages du compilateur CompCert, il a été de plus nécessaire de
le généraliser a�n de l'instancier ensuite sur di�érents langages.

Au �nal, les principales caractéristiques de notre modèle mémoire sont les
suivantes : généricité, séparation en blocs indépendants et de taille variable,
prise en compte d'une valeur indé�nie (pouvant être générée pendant la com-
pilation), tests aux bornes des blocs, adéquation à la preuve sur machine.
La suite de cette section justi�e ces choix et détaille les propriétés prises en
compte par notre modèle.

Le modèle mémoire a d'abord été spéci�é à un niveau abstrait, dans lequel
des dé�nitions sont laissées abstraites (i.e. un type n'est pas dé�ni, seule la si-
gnature d'une fonction est connue), et des propriétés sont posées en axiomes.
Certaines propriétés axiomatisent des notions non dé�nies (abstraites). En-
suite, d'autres propriétés ont été prouvées à partir des précédentes. Puis, une
implémentation du modèle abstrait a été dé�nie. À ce niveau, toutes les dé�-
nitions abstraites sont implémentées et tous les axiomes sont prouvés. En�n,
de nouvelles propriétés spéci�ques à l'implémentation choisie ont été énoncées
et prouvées.

Contrairement aux articles publiés sur le modèle mémoire qui présentent ce
dernier en séparant les niveaux d'abstraction [10, 11], dans ce chapitre, je me
focalise sur les propriétés du modèle mémoire. Ce chapitre présente d'abord
les traits génériques du modèle mémoire. Ensuite, il détaille les propriétés
abstraites requises pour décrire la sémantique de C. Puis, il précise quelques
propriétés supplémentaires. En�n, il décrit brièvement un modèle mémoire
concret.
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6.1 Généricité

Le modèle mémoire est paramétré par une collection de valeurs, notée val,
pouvant être stockées en mémoire. Il existe une valeur particulière, notée
undef, qui représente toute valeur indé�nie. Cette valeur peut être générée
lors d'une phase de compilation. Elle représente par exemple la valeur d'une
variable non initialisée, ou encore la valeur d'une variable ayant été lue sur
une taille plus grande que la taille nécessaire pour stocker la variable. Dans le
standard C, le comportement des variables non initialisées est laissé indé�ni .

Un deuxième paramètre est le type memtype des données pouvant être sto-
ckées en mémoire. Il permet de décrire �nement la nature des données stockées
en mémoire (i.e. plus précisément qu'en connaissant seulement le type de la
donnée). Par exemple, il peut être intéressant de distinguer dans la mémoire
un entier stocké sur 4 octets d'un entier stocké sur 8 octets, même si dans
le langage considéré, le type entier ne porte pas d'information de taille. Dans
le cas de C, ce type correspond au type des expressions. Par contre, pour les
autres langages du compilateur, il ne correspond pas au type des expressions
du langage considéré.

memtype possède de plus une relation de compatibilité. Certaines propriétés
du modèle mémoire préservent la relation de compatibilité ; elles restent vraies
même si une valeur est convertie en une valeur d'un type compatible. De
plus, la taille de tout type (de memtype) est calculable. En�n, memtype sert à
modéliser les cast implicites de C. Ce type possède une fonction de conversion
modélisant les conversions de valeurs du C e�ectuées par exemple lors d'une
séquence d'écriture et de lecture d'une même valeur.

6.2 Propriétés requises pour décrire la sémantique de C

Cette section décrit de façon informelle les propriétés du modèle mémoire
qui sont utilisées dans la sémantique de Clight. Ces propriétés sont regroupées
en quatre familles. Elles expriment la séparation entre blocs de mémoire, l'ad-
jacence entre sous-blocs de la mémoire, le con�nement entre sous-blocs, ainsi
que les e�ets des opérations d'accès à la mémoire.

6.2.1 Séparation

Les propriétés de séparation sont principalement dé�nies au niveau abstrait.
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Notion de bloc

La mémoire est représentée à gros grains, comme une collection de blocs de
taille variable. Un bloc de mémoire représente la quantité de mémoire allouée
lors d'une allocation. Ainsi, par exemple, la déclaration d'un tableau alloue un
bloc dans lequel seront stockées toutes les valeurs du tableau. Un autre exemple
est la déclaration d'un enregistrement de type struct qui alloue un seul bloc
permettant de stocker les valeurs de tous les champs de cet enregistrement.

La mémoire est une collection de blocs indépendants. Indépendant signi�e
qu'un accès valide à un bloc de la mémoire ne permet pas d'accéder à un autre
bloc. La propriété de séparation des blocs est donc assurée par dé�nition de
la mémoire. Souvent, cette propriété est di�cile à garantir dans les modèles
de bas niveau. La validité d'un bloc est dé�nie au niveau concret du modèle
mémoire de la façon suivante : un bloc est valide dans une mémoire s'il a été
alloué, et non encore libéré.

Fraîcheur des variables

Certaines propriétés de l'allocation en mémoire concernent la fraîcheur des
blocs nouvellement alloués. Ces propriétés relèvent du modèle mémoire, mais
elles sont utilisées dans la sémantique du langage Clight. En e�et, celle-ci
garantit que les deux zones de la mémoire correspondant à deux variables
distinctes, ou encore à deux zones ayant été allouées par deux appels distincts
à la fonction malloc sont disjointes. Dans un langage de plus haut niveau tel
que Java, cette propriété n'a pas besoin d'être assurée par le modèle mémoire.
Dans un langage de plus bas niveau tel qu'un langage machine, ces restrictions
n'ont pas lieu d'être.

6.2.2 Adjacence

Les propriétés d'adjacence entre cellules de la mémoire ne sont dé�nies
que dans l'implémentation du modèle mémoire. Chaque bloc de mémoire se
comporte comme un tableau d'octets. La �gure 6.2 montre un exemple de
bloc. Un bloc est composé de cellules élémentaires (indicées depuis une borne
inférieure quelconque jusqu'à une borne supérieure quelconque). Une adresse
en mémoire est une paire constituée d'un bloc et d'un décalage dans ce bloc
(noté ofs dans la �gure) permettant d'accéder à une cellule quelconque du
bloc.

Étant donné un pointeur désignant l'adresse d'un objet de référence, l'arith-
métique de pointeur dé�nit comment accéder aux objets voisins de cet objet,
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Fig. 6.2 � Un exemple de bloc de mémoire

c'est-à-dire les objets décalés (en avant ou en arrière selon la valeur de l'entier
représentant ce décalage) d'une certaine position par rapport à l'adresse de
l'objet de référence. Le standard C ne dé�nit pas précisément la notion de voi-
sin ; elle permet par exemple le débordement de tableau. Ainsi, l'arithmétique
de pointeurs permet de déborder d'un tableau suite à des décalages successifs.

Notre dé�nition des blocs facilite la modélisation de l'arithmétique de poin-
teurs dans la sémantique de Clight. Aussi, cette sémantique proscrit le débor-
dement de tableau (i.e. assure que tout accès à un bloc représentant un tableau
ne débordera pas de ce tableau) et l'arithmétique de pointeur n'a de sens que
si elle consiste à accéder aux di�érents sous-blocs d'un bloc donné. Le modèle
mémoire de CompCert est donc plus restrictif que le standard C.

Le modèle mémoire modélise l'alignement des données en mémoire (à l'aide
de memtype), que certains compilateurs e�ectuent (sur certaines architectures)
pour des raisons de performance et pour faciliter l'exécution du code. L'ali-
gnement impose qu'une donnée de taille n doit être placée en mémoire à une
adresse multiple de n (sauf pour un struct dont la taille doit être un multiple
de la taille du processeur). Ainsi, lors de l'allocation d'un struct, ses champs
sont contenus dans un seul bloc, dans l'ordre de leur déclaration, mais ils ne
sont pas adjacents car séparés par des bits de décalage rajoutés par le compila-
teur si ce dernier pratique l'alignement. Par contre, le compilateur CompCert
actuel ne pratique pas l'alignement des données (car le processeur Power PC
n'impose pas de contrainte d'alignement des données).

6.2.3 Con�nement

Les propriétés de con�nement sont énoncées aux niveaux abstrait et concret
du modèle mémoire.
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Typage faible

Un langage fortement typé garantit à la compilation qu'une valeur ayant
été écrite en mémoire en tant que valeur d'un type τ sera toujours lue en
tant que valeur de type τ . Cette garantie est assurée à la compilation dans
le cas d'un langage statiquement typé. Elle est assurée à l'exécution dans
le cas d'un langage dynamiquement typé. Le langage C et la plupart des
langages intermédiaires du compilateur CompCert sont faiblement typés. Dans
un langage faiblement typé, cette propriété n'est pas garantie. Aussi, en C, la
valeur d'une variable u de type union {short i ; double f ;} peut être par
exemple un (petit) entier (c'est la valeur de u.i), ou encore un (grand) réel
(c'est la valeur de u.f).

Ainsi, en C, il est possible d'écrire en mémoire une valeur de type entier (en
exécutant par exemple u.i=2 ;), puis de lire ensuite cette valeur comme étant
de type réel (en exécutant par exemple x=u.f ;), donc d'un type de taille
plus grande. Si cette lecture est autorisée, la valeur lue dépend du contenu
précédent du bloc de mémoire stockant u. Le standard C précise qu'un tel
comportement est indé�ni. La plupart des compilateurs C acceptent un tel
comportement. Par exemple, le compilateur gcc a�che O. comme valeur de
u.f. Par contre, dans CompCert, un tel comportement n'est pas autorisé.

Ainsi, dans CompCert, toute donnée écrite en mémoire en tant que va-
leur d'un type τ ne peut être lue ensuite qu'en tant que valeur d'un type τ ′

compatible avec τ . Si cette condition n'est pas véri�ée, la lecture échoue. Ce
choix nécessite de considérer dans les opérations de lecture et d'écriture un
paramètre supplémentaire dénotant le type selon lequel la donnée est lue ou
écrite en mémoire.

Du fait des garanties de compatibilité assurées dans les écritures suivies de
lectures, notre modèle mémoire est plus strict que le standard C. Par exemple,
il ne permet pas de lire une valeur de type pointeur vers τ lorsque cette valeur
a été stockée comme étant de type pointeur sur τ ′, avec τ di�érent de τ ′. Ce
comportement est fréquent en C lorsque τ et τ ′ sont de même taille. Il se
produit par exemple pour mettre à zéro e�cacement tous les champs d'un
struct en écrivant struct { ... } v = { 0 } ;, ce qui est parfois utilisé
dans les programmes de systèmes d'exploitation.

6.2.4 Propriétés impliquant les opérations d'accès à la mémoire

Les quatre opérations d'accès à la mémoire (i.e. allocation, libération, lec-
ture et écriture) sont également spéci�ées au niveau abstrait (i.e. elles ne sont
dé�nies que par leur signature) et axiomatisées. Ces opérations abstraites sont
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très générales et elles peuvent échouer (voir �gure 6.3). Les opérations de
lecture et d'écriture en mémoire sont paramétrées par le type memtype des
données pouvant être stockées en mémoire, qui indique alors la portion de la
valeur devant être lue ou écrite en mémoire. Ainsi, il est par exemple possible
d'écrire une valeur dans un bloc sans nécessairement écrire dans tous les octets
de ce bloc. Ceci peut se produire en C lors d'une a�ectation d'un champ d'un
union.

Les opérations d'accès à la mémoire sont axiomatisées par des propriétés
de bonne formation des variables (good variables properties [80]) exprimant le
fait que les blocs de mémoire se souviennent correctement des valeurs ayant
été stockées. Par exemple, la dernière propriété de la �gure 6.3 exprime que
l'écriture d'une valeur dans un bloc b ne modi�e pas le contenu de tout bloc
di�érent de b.

Géographie de la mémoire
Soient mem et block deux types non dé�nis au niveau abstrait.

empty : mem

valid_block : mem× block→ Prop

bounds : mem× block→ Z× Z
fresh_block : mem× block→ Prop

Opérations de gestion de la mémoire

alloc : mem× Z× Z→ option(block× mem)
free : mem× block→ option mem

load : memtype× mem× block× Z→ option val

store : memtype× mem× block× Z× val→ option mem

Propriétés de bonne formation des variables
• Si alloc(m, l, h) = bb, m′c et b′ 6= b, alors load(τ,m′, b′, ofs) = load(τ,m, b′, ofs)
• Si free(m, b) = bm′c et b′ 6= b, alors load(τ,m′, b′, ofs) = load(τ,m, b′, ofs)
• Si store(τ,m, b, ofs, v) = bm′c et τ ∼ τ ′, alors load(τ ′,m′, b, ofs) = convert(v, τ ′)
• Si store(τ,m, b, ofs, v) = bm′c et b′ 6= b ∨ ofs′ + |τ ′| ≤ ofs ∨ ofs + |τ | ≤ ofs′ ,
alors load(τ ′,m′, b′, ofs′) = load(τ ′,m, b′, ofs′)

Fig. 6.3 � Spéci�cation abstraite la mémoire (extrait). Le type option et la notation bxc
sont dé�nis dans le chapitre 2, page 21.

D'autres axiomes ont été dé�nis au niveau abstrait a�n de détailler com-
ment les relations précédemment dé�nies (par exemple la validité d'un bloc
dans une mémoire) sont préservées par les opérations d'accès à la mémoire. Ces
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relations ont ainsi été axiomatisées. En�n, des propriétés dérivées des axiomes
ont également été prouvées au niveau abstrait. Par exemple, si m désigne une
mémoire dans laquelle un bloc b est alloué (ce qui modi�e m en m′), alors tout
accès valide à b dans m est également valide dans m′.

6.3 Propriétés relatives aux transformations de la mémoire

Durant les di�érentes passes de compilation d'un programme, les blocs al-
loués en mémoire sont transformés. Par exemple, la déclaration d'une variable
C locale à une fonction alloue un bloc en mémoire. Lors d'une des phases
de compilation, cette variable pourra ensuite être stockée dans plusieurs sous-
blocs d'une trame de pile, qui sera ensuite étendue a�n de stocker des registres
devant être vidés en mémoire, à l'issue de la phase d'allocation de registres.

Les accès à la mémoire sont également transformés. Par exemple, une lec-
ture en mémoire peut être supprimée car la valeur lue est également stockée
dans un registre. Prouver que de telles transformations préservent la séman-
tique (du langage source du compilateur) nécessite également de raisonner
sur le modèle mémoire, et de modéliser de nouvelles relations de con�nement
entre mémoires. En e�et, dans ces preuves, il est nécessaire de relier la mémoire
utilisée par un programme initial avec la mémoire utilisée par le programme
transformé correspondant, et de prouver des lemmes de simulation entre les
opérations d'accès à la mémoire e�ectuées par les deux programmes.

Lors de la traduction de Csharpminor à Cminor, des variables sont sorties
de la mémoire pour être placées dans l'environnement des variables locales
(c.f. chapitre 5 page 58). Du point de vue de la mémoire, des blocs ayant été
alloués lors d'une exécution en Clight ne le sont plus lors de l'exécution en
Cminor. Une relation d'injection entre mémoires modélise cette situation. Elle
est illustrée dans le premier schéma de la �gure 6.4.

(a) Injection (b) Ra�nement (c) Extension

Fig. 6.4 � Transformations de la mémoire durant la compilation



70 Un modèle mémoire pour le compilateur CompCert

La notion d'injection entre mémoires a été généralisée par Xavier Leroy
à une notion plus générale de plongement mémoire. En plus de la première
passe de compilation, les plongements mémoire sont utilisés lors de deux autres
passes de compilation de CompCert, l'allocation de registres et le vidage de
registres en mémoire. Ces deux plongements correspondent aux deux derniers
schémas de la �gure 6.4.

6.4 Modèle concret

Un modèle concret implémentant le modèle abstrait précédent et adapté
au compilateur CompCert a été dé�ni. Dans la �gure 6.5, la mémoire est
représentée par un quadruplet (N, B, F,C). N désigne le prochain bloc qui
sera alloué. Ce bloc est toujours dé�ni car dans ce modèle concret, le nombre
de blocs est in�ni (et donc l'allocation est déterministe et n'échoue jamais).
La fonction B associe à chaque bloc ses bornes. La fonction F indique pour
chaque bloc b si b a été libéré (auquel cas F (b) vaut true) ou non (auquel cas
F (b) vaut false).

Les blocs ayant été libérés ne sont jamais réutilisés a�n de faciliter la preuve
de préservation sémantique. Les blocs sont identi�és par des entiers (i.e. le
type block est N). Les axiomes du modèle abstrait ont été prouvés, ainsi que
de nouvelles propriétés, relatives aux dimensions des blocs, et exprimant la
compatibilité entre les dimensions d'un bloc et le décalage considéré dans une
opération de lecture ou d'écriture.

Mémoire mem : (N,B, F, C)
N : block bloc suivant
B : block→ Z× Z bornes (inférieure et supérieure)
F : block→ bool blocs ayant été libérés
C : block→ Z→ option(memtype× val) contenu (cellules) d'un bloc

Fig. 6.5 � Extrait de l'implémentation de la mémoire.

Bien qu'étant in�ni, ce modèle re�ète assez �dèlement la gestion de la mé-
moire d'un compilateur classique. Il a été choisi après avoir étudié un modèle
�ni, dans lequel le nombre de blocs de chaque zone de la mémoire est limité
(ainsi que la taille de chaque cellule), et dans lequel l'allocation échoue lors-
qu'il n'existe plus de bloc disponible. Dans un modèle �ni, la compilation d'un



6.5. Bilan 71

programme échoue dès qu'une allocation de variable échoue. Or, dans le pro-
cessus de compilation, chaque traduction génère des allocations. Il existe alors
de nombreuses opportunités d'échec de la compilation.

La �gure 6.4 montre les trois évolutions possibles d'un bloc durant la com-
pilation. Lorsque les passes de compilation se succèdent, le nombre de blocs
alloués diminue (par exemple dans le cas (a) de la �gure 6.4), mais la taille de
chaque bloc alloué augmente (c.f. �gure 6.4 (c)). Par exemple, un bloc alloué
initialement pour stocker des variables locales à une fonction disparaît ensuite
lorsque ces variables sont stockées en pile. En�n, certaines traductions allouent
des blocs a�n de stocker des valeurs temporaires (résultant de l'évaluation de
longues expressions contenant plusieurs appels de fonctions et variables). Un
exemple d'augmentation de la taille d'un bloc alloué est le suivant : la taille
d'une trame de pile n'est connue qu'à la �n de la compilation, c'est-à-dire
à l'issue de l'allocation de registres (qui décide quelles variables doivent être
vidées en mémoire, et qui peut donc faire grossir chaque trame de pile).

Ainsi, les traductions ne préservent pas le contenu des blocs. Dans un mo-
dèle mémoire �ni, elles peuvent donc échouer parce qu'elle traduisent des blocs
en blocs plus gros. L'exécution d'un programme traduit peut donc échouer bien
que l'exécution du programme source n'échoue pas. La propriété prouvée est
donc plus faible que celle prouvée dans un modèle in�ni : si la compilation d'un
programme S en le programme T n'échoue pas, si l'exécution de S termine
avec une mémoire M , et si l'exécution de T termine, alors elle termine avec la
même mémoire M . C'est pourquoi un modèle mémoire in�ni a été �nalement
choisi dans CompCert.

À l'avenir, plutôt que passer à un modèle �ni, nous envisageons d'e�ectuer
des analyses statiques a�n de déterminer une approximation de la quantité
de mémoire allouée pour un programme source donné, et donc de se ramener
sans restriction à un modèle mémoire �ni.

6.5 Bilan

Le modèle mémoire présenté dans ce chapitre a été développé à partir
d'un premier modèle de bas niveau, plus simple que le modèle actuel, et non
générique. Ce développement a été e�ectué par Benjamin Grégoire, dans le
cadre de l'ARC Concert.

En plus du souci principal qui a été de trouver un niveau d'abstraction
adapté à la preuve de transformations de programmes e�ectuées par un com-
pilateur, le développement de ce modèle mémoire a été l'occasion de mener
di�érentes expériences en Coq. Par exemple, le modèle mémoire a permis
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de tester et d'améliorer l'extraction de Coq (implémentée principalement par
Pierre Letouzey, membre du projet CompCert), à partir de spéci�cations de
plusieurs milliers de lignes. Ces améliorations concernent la rapidité de géné-
ration du code extrait (la correction d'un bug a permis le passage de quelques
heures à quelques secondes) ainsi que l'extraction d'enregistrements Coq vers
des enregistrements Caml.

Une autre expérience concerne les modules de Coq. Un premier développe-
ment plus abstrait, très modulaire et générique, reposant sur l'utilisation de
foncteurs et de structures de données de type table d'associations a d'abord été
e�ectué. Il a été l'occasion d'expérimenter la bibliothèque FSets de Coq (qui
à l'époque était toute récente [55]) dans le cadre de CompCert. La solution
actuellement choisie dans CompCert utilise les modules de Coq uniquement
pour dé�nir le modèle mémoire à di�érents niveaux d'abstraction. Elle n'utilise
pas les tables d'associations, qui sont par contre intensivement utilisées dans
les sémantiques des langages de CompCert pour dé�nir les environnements
d'exécution (elles ne l'étaient pas à l'époque du premier développement).
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Ce chapitre commente une partie du matériau publié dans [12, 13].
Sauf mention contraire, les travaux présentés dans ce chapitre ont
été e�ectués en collaboration avec Andrew W.Appel. Sur les thèmes
présentés dans ce chapitre, j'ai encadré le stage de M2 de Sonia
Ksouri ([stage 5], sur le thème de la logique du � rely guarantee �)
et piloté le post-doctorat de Keiko Nakata (sur le thème de la logique
de séparation).

L
a preuve de programme est une approche complémentaire à la com-
pilation certi�ée, qui permet de véri�er des propriétés fonctionnelles des

programmes. Le compilateur certi�é CompCert garantit que tout programme
compilé se comporte comme le programme source l'ayant engendré. Les pro-
priétés garanties par CompCert sont donc des propriétés sur le langage source
du compilateur. Par contre, la preuve de programmes permet d'établir des
propriétés exprimées dans ce langage. Ce chapitre présente des travaux ayant
été e�ectués dans le but de relier le compilateur CompCert à des preuves de
programmes Cminor véri�ées en Coq. La �gure 7.1 illustre cette démarche.

Ce chapitre introduit d'abord la logique de séparation, qui est une ap-
proche dédiée à la preuve de programmes manipulant des pointeurs. Bien que
le langage de programmation étudié soit Cminor, j'ai dû dé�nir une nouvelle
sémantique de ce langage, utilisant un style à petits pas. La raison princi-
pale de ce choix est de permettre d'étendre le travail réalisé dans un contexte
concurrent. La deuxième partie de ce chapitre justi�e ce choix et détaille cette
sémantique à petits pas. Par ailleurs, la technologie sous-jacente à la preuve
des programmes est l'application de règles à la Hoare. La troisième partie de
chapitre décrit ces règles pour le langage Cminor, ainsi que leur correction par
rapport à la sémantique à petits pas de Cminor. En�n, ce chapitre précise une
extension de ces travaux à un contexte concurrent.

7.1 Véri�cation formelle de programmes en logique de séparation

Étant donnée une sémantique axiomatique dé�nissant les exécutions valides
de chaque instruction du langage source dans lequel est écrit un programme,

73
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Fig. 7.1 � Preuve de programme et compilation certi�ée

prouver un programme annoté par des assertions consiste à appliquer les règles
de cette sémantique a�n de réduire le programme annoté en un ensemble de
conditions de véri�cation, puis à véri�er la validité de ces conditions de véri�-
cation (c.f. page 14). La preuve de programme peut être véri�ée formellement.
Il s'agit alors de véri�cation formelle de programme.

Les assertions qu'il est nécessaire d'écrire dans les programmes sont les pré
et post-conditions des fonctions, les invariants de boucle et éventuellement
les conditions de terminaison des boucles. Un intérêt de la véri�cation for-
melle de programme est que les assertions sont écrites dans un langage proche
du langage de programmation. Par contre, le principal inconvénient réside
dans la di�culté à inventer les assertions (en particulier les invariants peuvent
être di�ciles à trouver, les assertions peuvent devenir di�ciles à comprendre).
Aussi, il est nécessaire de mécaniser le plus possible la véri�cation formelle des
assertions et de disposer d'un langage d'assertions facilitant l'expression des
propriétés attendues du programme.

Une logique de Floyd-Hoare ne permet pas de raisonner sur des programmes
avec pointeurs car cette logique suppose que les variables d'un programme sont
stockées à des emplacements distincts de la mémoire. La logique de séparation
est une extension récente de la logique de Floyd-Hoare, adaptée aux langages
impératifs manipulant des pointeurs [81, 82, 29]. La logique de séparation
dé�nit un langage d'assertions permettant d'observer �nement les données



7.2. Une sémantique à petits pas pour Cminor 75

dynamiquement allouées en mémoire dans le tas et donc de décrire aisément
des propriétés usuellement recherchées sur des pointeurs : par exemple, le
non-chevauchement (i.e. la séparation) entre zones de la mémoire, ou encore
l'absence de cycle dans une structure de données chaînée.

En logique de séparation, une propriété relative à une instruction ne concerne
que l'empreinte mémoire de l'instruction, c'est-à-dire les zones de la mémoire
utilisées lors de l'exécution de l'instruction. Contrairement à la logique de
Hoare, la logique de séparation permet de raisonner localement sur l'empreinte
mémoire d'une instruction, et garantit que les autres zones de la mémoire ne
sont pas modi�ées par l'exécution de cette instruction, ce qui facilite grande-
ment la véri�cation des programmes.

Ce raisonnement local est rendu possible d'une part grâce à l'emploi de
connecteurs particuliers dans les assertions, et d'autre part grâce à une règle
d'inférence supplémentaire (par rapport à une sémantique axiomatique). En
e�et, la logique de séparation étend la logique classique par des connecteurs
permettant d'exprimer aisément des propriétés de séparation de zones de la
mémoire (et donc des conditions de non aliasing). Par exemple, la conjonction
séparante notée A ∗B exprime que les assertions A et B sont vraies sur deux
parties disjointes de la mémoire. La logique de séparation étend également la
logique de Floyd-Hoare par la règle d'inférence de la �gure 7.1 dite d'encadre-
ment (� frame rule �) permettant de restreindre les assertions à véri�er.

{P} i {Q}

{A ∗ P} i {A ∗Q}

Fig. 7.2 � Règle d'encadrement de la logique de séparation

Actuellement, les outils automatisant le raisonnement en logique de sépa-
ration opèrent sur de petits langages impératifs [83, 84]. De plus, la logique
de séparation commence à être utilisée a�n d'e�ectuer des analyses statiques
sophistiquées de pointeurs, en particulier des analyses de forme [85, 86, 87].
En�n, la logique de séparation commence également à être employée pour
prouver des propriétés relatives à des programmes concurrents [88, 89].

7.2 Une sémantique à petits pas pour Cminor

Cette section présente brièvement le projet Concurrent Cminor pour lequel
j'ai dé�ni une sémantique à petits pas de Cminor. Elle explique ensuite les
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liens et les di�érences entre cette sémantique et celle à grands pas du compi-
lateur CompCert. La sémantique à petits pas de Cminor est une sémantique
à continuations. Ses continuations sont détaillées dans une troisième partie.
En�n, cette section détaille la sémantique à petits pas de Cminor.

7.2.1 Concurrent Cminor

L'objectif à long terme du projet Concurrent Cminor [90] coordonné par
Andrew W. Appel est de fournir un environnement dédié à la véri�cation
formelle de programmes écrits dans di�érents langages de programmation. En
particulier, il s'agit de véri�er formellement des applications constituées de
programmes séquentiels et de programmes concurrents, en utilisant la logique
de séparation. A�n de gagner davantage de con�ance dans ces programmes, il
s'agit également de véri�er formellement leur compilation.

Cminor est le principal langage intermédiaire du compilateur CompCert. Il
a été choisi comme langage pivot du projet Concurrent Cminor. C'est vers ce
langage que seront compilés les di�érents langages source considérés (comme
le montre la �gure 4.3 de la page 40). L'idée de ce projet est donc d'une part de
béné�cier du compilateur CompCert, et d'autre part d'utiliser Cminor comme
langage sur lequel prouver des programmes ayant été écrits dans di�érents
langages de programmation puis compilés en langage Cminor.

Du point de vue du compilateur CompCert, l'intérêt de ce travail est d'uti-
liser Cminor dans un contexte autre que celui de la compilation, et donc de
valider davantage sa sémantique formelle. En e�et, a�n de doter le langage
Cminor de traits concurrents, j'ai d'abord dé�ni une sémantique à petits pas
pour Cminor, dont j'ai véri�é formellement l'équivalence avec celle à grands
pas du compilateur CompCert (c.f. section 5.3). Ceci a donc été l'occasion
de valider encore un peu plus la sémantique formelle du langage compilé par
CompCert.

Avec Andrew W. Appel, nous avons dé�ni une logique de séparation pour
Cminor et nous avons prouvé la validité de cette logique par rapport à une
sémantique à petits pas de Cminor. Ce travail a été étendu par AndrewW. Ap-
pel, Aquinas Hobor et Francesco Zappa Nardelli a�n de dé�nir une logique de
séparation pour une extension concurrente de Cminor.

Le langage Concurrent Cminor étend Cminor par l'ajout des instructions de
prise de verrou lock et de libération de verrou unlock permettant la modéli-
sation de processus légers (� threads �) et de sections critiques. C'est pourquoi
la sémantique des instructions de Cminor est dans un style à petits pas. Par
contre, la sémantique des expressions est celle à grands pas du compilateur
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CompCert. En e�et, décrire l'évaluation des expressions dans un style à petits
pas n'est pas nécessaire pour dé�nir la sémantique de Concurrent Cminor.

7.2.2 De CompCert à Concurrent Cminor

Indépendamment du style à petits pas choisi pour Cminor, le langage Cmi-
nor a dû être modi�é a�n d'une part de faciliter le raisonnement en logique
de séparation et d'autre part de servir de langage pivot pour un compilateur
qui à l'avenir sera utilisable pour di�érentes architectures cible. Ces adapta-
tions concernent la syntaxe (suppression des e�ets de bord dans l'évaluation
des expressions, suppression de deux catégories syntaxiques dans l'évaluation
des expressions, suppression des dépendances vis-à-vis du processeur Power
PC) et la sémantique (ajout de contraintes imposant d'une part que toute
entrée dans un bloc se termine par une instruction exit de sortie de ce bloc,
et d'autre part que toute fonction appelée calcule une valeur de retour) de
Cminor. Elles ont été e�ectuées par Xavier Leroy dans le compilateur Comp-
Cert. La sémantique de Cminor que j'ai présentée dans la chapitre précédent
est celle qui résulte de ces modi�cations.

Par ailleurs, il existe deux di�érences principales entre la sémantique de
Cminor de CompCert et celle de Concurrent Cminor. La première réside dans
la modélisation des environnements d'évaluation et permet de raisonner en lo-
gique de séparation. La seconde réside dans la formalisation en Coq. Alors que
la sémantique de Cminor de CompCert est dé�nie par des relations inductives
en Coq, la sémantique de Concurrent Cminor est écrite dans un style fonc-
tionnel, dans le but de faciliter la conception du langage Concurrent Cminor.
Cette modélisation fonctionnelle est radicalement di�érente de celle présentée
précédemment (c.f. section 5.5.1). Il s'agit d'une écriture fonctionnelle de la
sémantique inductive, selon un style monadique. Lors du passage à Concur-
rent Cminor, cette écriture fonctionnelle a �nalement été abandonnée au pro�t
d'une écriture inductive, a�n de faciliter le raisonnement sur la sémantique de
Concurrent Cminor.

Environnement d'évaluation des expressions

Pour pouvoir raisonner en logique de séparation, il est nécessaire de modé-
liser dans les environnements d'évaluation la notion d'empreinte mémoire (c.f.
page 75). Nous avons dé�ni une empreinte mémoire ϕ par une table associant
des permissions (de lecture ainsi que d'écriture) à des adresses en mémoire.
Les propriétés de ces permissions sont similaires à celles décrites dans [91, 92].
Cette formalisation des permissions a été étendue pour être adaptée au lan-
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gage Concurrent Cminor. La somme disjointe de deux empreintes (notée⊕) est
également dé�nie, ainsi que certaines de ses propriétés (par exemple associa-
tivité, commutativité). Cet opérateur sert à dé�nir l'opérateur de conjonction
séparante ∗ de logique de séparation.

Ainsi, de façon similaire à la modélisation de la mémoire présentée pour
l'évaluation partielle (i.e. à l'aide d'une table d'associations et d'un domaine),
en logique de séparation, le tas est modélisé par un couple constitué d'une mé-
moire (i.e. celle dé�nie dans le chapitre 6) et d'une empreinte ϕ (représentant
le domaine de la mémoire).

Le jugement d'évaluation des expressions fait référence à ϕ ainsi qu'aux
éléments du jugement de la sémantique à grands pas de Cminor (c.f. �-
gure 5.6 page 56). Il s'écrit G, (sp; E; ϕ; M) ` a ⇒ v. A�n de simpli�er l'écri-
ture de la sémantique à petits pas de Cminor, un état σ est dé�ni comme
étant un quadruplet (sp; E; ϕ; M).

Écriture fonctionnelle

La sémantique de l'évaluation des expressions de Cminor a été réécrite
dans un style fonctionnel, d'une part dans le but de faciliter la conception du
langage Concurrent Cminor (en disposant grâce au mécanisme d'extraction
automatique de Coq d'un interprète permettant de tester l'exécution de pro-
grammes), et d'autre part dans le but de faciliter les preuves en logique de
séparation. En e�et, alors qu'une dé�nition inductive d'une sémantique (re-
présentée par une fonction f) nécessite de prouver des propriétés de la forme
f x y ⇒ f x y ⇒ y = z, avec une notation fonctionnelle ces propriétés
s'écrivent plus simplement, de la forme f(x) = f(x).

Deux arguments supplémentaires ont milité en faveur d'une nouvelle écri-
ture fonctionnelle. D'une part, la mise à disposition de la construction Function
dans Coq, permettant (sous certaines conditions) de générer un principe d'in-
duction associé à une écriture fonctionnelle. D'autre part, la dé�nition en Coq
(par Xavier Leroy) de monades facilitant l'écriture de la sémantique, de façon
similaire à ce qui avait déjà été proposé en Isabelle [93]. L'utilisation d'une
monade d'erreur et d'une tactique d'inversion monadique prenant en charge
la propagation des erreurs a en e�et permis de s'a�ranchir des inconvénients
rencontrés lors de la première tentative d'écriture fonctionnelle d'une séman-
tique (c.f. page 53), et de se rapprocher d'une écriture inductive. Finalement,
il n'a pas été nécessaire d'utiliser la construction Function, principalement à
cause de l'utilisation de continuations. La construction Function permettrait
probablement de simpli�er les preuves ayant déjà été e�ectuées, mais nous
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n'avons pas su�samment exploré cette piste.

7.2.3 Quelles continuations pour Cminor ?

Cminor dispose de structures de contrôle non locales (i.e. les instructions
return et exit) qui compliquent les preuves de préservation sémantique. En
e�et, une preuve par induction sur l'exécution des instructions Cminor néces-
site également de raisonner par cas a�n de distinguer les �ots de contrôle non
séquentiels (i.e. sortie abrupte suite à l'exécution d'une instruction return ou
d'une instruction exit). Ceci rend di�cile la dé�nition des principes d'induc-
tion associés.

Ainsi, raisonner à la fois par induction et par cas sur la sémantique de Cmi-
nor a nécessité de dé�nir manuellement (i.e. sans l'aide de Coq) des principes
d'induction, dont la formalisation en Coq n'est pas intuitive. Par exemple,
dans un principe d'induction, choisir entre un quanti�cateur existentiel et un
quanti�cateur universel n'est pas toujours facile. C'est seulement lors de la
preuve de propriétés sémantiques qu'une erreur dans la dé�nition du principe
d'induction est mise en évidence. Il est alors nécessaire de modi�er le principe
d'induction, puis de refaire les preuves déjà e�ectuées. Plusieurs itérations de
ce processus peuvent être nécessaires a�n de converger vers la bonne dé�nition.

Une alternative à ce procédé consiste à dé�nir des types inductifs adaptés,
de manière à béné�cier des principes d'induction générés automatiquement
par Coq, et donc de raisonner de façon plus assistée. Aussi, la di�culté dans
la formalisation de la sémantique à petits pas de Cminor a été de trouver
ces types inductifs. Je n'ai pas rencontré cette di�culté lors des preuves de
propriétés relatives à des sémantiques à grands pas car une sémantique à
grands pas décrit moins précisément l'exécution des instructions. Aussi, j'ai
formalisé plusieurs sémantiques à petits pas de Cminor, et j'ai �nalement
choisi une sémantique à continuations, car les continuations permettent de
raisonner de façon uniforme par induction sur les di�érents cas d'exécution
des programmes.

Les continuations permettent de rendre explicites les di�érents aspects d'un
�ot de contrôle et d'un �ot de données (i.e. l'ordre d'évaluation des argu-
ments d'une fonction, des valeurs intermédiaires, les valeurs renvoyées par une
fonction). Les continuations sont essentiellement utilisées dans les langages
fonctionnels en tant que technique de programmation, en sémantique dénota-
tionnelle (dans le style dit par passage de continuations). Les continuations
sont également utilisées dans les représentations intermédiaires de certains
compilateurs, a�n de faciliter l'écriture de certaines optimisations [94, 95].
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Étant donné un programme p et une instruction i de p, la continuation
de i représente la suite d'instructions de p qu'il reste à exécuter une fois i
exécutée, a�n de terminer d'exécuter p. Disposer du reste d'un programme
permet en particulier de l'ignorer (par exemple en cas de sortie abrupte d'une
boucle) et de le sauvegarder dans un environnement dans le but de le restaurer
ultérieurement. Une continuation peut être vue comme une fonction associant
au résultat de l'exécution de i le résultat de l'exécution de p.

Dans la sémantique à continuations de Cminor, une continuation est dé�nie
comme une paire constituée d'un état σ et d'une pile de contrôle κ qui modélise
le �ot de contrôle qu'il reste à exécuter. Il y a quatre opérateurs de contrôle :
Kstop représentant une exécution sûre (c.f. page 12) d'un programme (et
plus généralement la terminaison sûre d'un calcul), un opérateur de séquence
(noté ·) représentant un �ot de contrôle local, Kblock représentant un �ot de
contrôle intraprocédural (i.e. l'entrée ou la sortie dans un bloc Cminor) et Kcall
représentant un �ot de contrôle interprocédural. L'opérateur Kcall comprend
en plus d'une pile de contrôle κ, la variable x dans laquelle est stockée la
valeur de retour de la fonction f (cette variable �t partie de l'instruction
d'appel à f), la fonction f ainsi que des informations relatives à la fonction
appelante (i.e. son pointeur de pile sp et son environnement local E). Ces
dernières informations permettent de restaurer l'environnement de la fonction
appelante, une fois que la fonction appelée a été exécutée.

κ : control ::= Kstop | s · κ | Kblock κ | Kcall x f sp E κ

k : continuation ::= (σ, κ)

Dans la sémantique de Concurrent Cminor, davantage d'opérateurs de
contrôle ont été dé�nis a�n de prendre en compte le �ot de contrôle de pro-
grammes concurrents.

7.2.4 Une sémantique à continuations pour Cminor

Le jugement d'exécution des instructions de la sémantique à petits pas de
Cminor est G ` k 7−→ k′. La �gure 7.3 montre un extrait de cette sémantique
et exprime comment une continuation k est transformée en une continuation
k′. Étant donnée une pile de contrôle κ représentant des instructions à exécuter
à l'issue d'une séquence d'instructions i1; i2, un pas d'exécution dans cette
séquence consiste à exécuter i1 et à insérer i2 en tête de κ (règle 21). Un pas
d'exécution d'une boucle in�nie déplie cette boucle (règle 22). Étant donnée
une pile de contrôle κ représentant des instructions à exécuter à l'issue d'un
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bloc block(i), un pas d'exécution dans ce bloc marque κ d'un connecteur
Kblock et empile i (règle 23).

Séquence d'instructions

G ` (σ, (i1; i2) · κ) 7−→ (σ, i1 · i2 · κ) (21)

Boucle in�nie

G ` (σ, (loop i) · κ) 7−→ (σ, i · loop i · κ) (22)

Entrée de bloc

G ` (σ, (block i) · κ) 7−→ (σ, i · Kblock κ) (23)

Fig. 7.3 � Extrait de la sémantique à continuations de Cminor

Par dé�nition, une continuation k = (σ, κ) est bloquante si κ représente
un �ot de contrôle non vide (κ 6= Kstop) et si aucune transition n'est possible
à partir de k (@k′tel queG ` k 7−→ k′). Une continuation k est sûre (notation
G ` safe(k)) si aucune continuation bloquante n'est atteignable (en utilisant
7→∗, la fermeture ré�exive et transitive de 7→) à partir de k.

J'ai prouvé en Coq l'équivalence entre cette sémantique à continuations et
celle à grands pas dé�nie dans le compilateur CompCert, pour des programmes
dont l'exécution termine. Cette preuve nécessite de gérer la correspondance
entre instructions et résultats calculés pas les sémantiques. Plus précisément,
l'exécution d'une instruction i selon la sémantique à grands pas calcule une
sortie d'instruction out qui correspond à une continuation. De plus, étant don-
née une pile de contrôle κ, l'exécution de i selon la sémantique à continuations
calcule une nouvelle pile de contrôle κ′. Lors du calcul de out, seuls certains
e�ets de i · κ sont pris en compte. Les e�ets restant (notés i#κ) doivent éga-
lement être modélisés dans la preuve d'équivalence.

La preuve d'équivalence sémantique se décompose en deux lemmes réci-
proques. Classiquement, le plus simple est le lemme établissant que toute
évaluation à grands pas est également une évaluation à petits pas. Le lemme
réciproque nécessite de dé�nir une sémantique à grands pas avec continua-
tions, dont le jugement est G ` (σ, κ) ⇒ out , σ′. Cette sémantique est dé�nie
à l'aide d'une relation exprimant comment une pile de contrôle consomme
une sortie d'instruction out . En plus de relier le compilateur CompCert et la
preuve de programme en logique de séparation, cette preuve a été utile pour
mettre au point la sémantique à petits pas de Cminor.
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7.3 Une logique de séparation pour Cminor

Cette section présente un langage d'assertions, ainsi qu'une sémantique
axiomatique pour Cminor. Puis, elle explique comment la validité de cette sé-
mantique axiomatique par rapport à la sémantique à continuations de Cminor
a été formellement véri�ée. En�n, elle précise comment améliorer le raisonne-
ment en logique de séparation.

7.3.1 Langage d'assertions

Les connecteurs de logique de séparation comprennent les opérateurs de
la logique classique ainsi que des opérateurs spéci�ques, parmi lesquels la
conjonction séparante (notée ∗) et l'opérateur � pointe sur � (noté 7→). Ces
derniers permettent d'exprimer des propriétés concernant les pointeurs. Par
exemple, x 7→ 5 ∗ y 7→ 5 signi�e que les deux variables x et y pointent cha-
cune sur une cellule du tas contenant la valeur 5, et de plus ces cellules sont
disjointes.

Une formule P de logique de séparation (de type formule) est dé�nie en
Coq comme une fonction opérant sur un état σ et un environnement global
G (i.e. P G σ est une proposition logique, donc du type Prop des propositions
logiques de Coq). Par dé�nition, un état σ satisfait une formule P ∗Q si son
empreinte ϕσ (qui est un composant du quadruplet σ) peut être partitionnée
en deux empreintes ϕ1 et ϕ2 (notation ϕσ = ϕ1⊕ϕ2) telles que les restrictions
de σ à ϕ1 (notation σ[:= ϕ1]) et ϕ2 (notation σ[:= ϕ2]) satisfont P et Q
respectivement.

P ∗Q =def λGσ. ∃ϕ1.∃ϕ2. ϕσ = ϕ1 ⊕ ϕ2 ∧ P (σ[:= ϕ1]) ∧ Q(σ[:= ϕ2])

Les opérateurs de la logique classique sont dé�nis en logique de séparation
à partir de ceux de Coq (plongement super�ciel). Par exemple, l'opérateur ∨
est dé�ni ainsi :

P ∨Q =def λGσ. Pσ ∨ Qσ

.
Les formules de logique de séparation qu'il est possible d'écrire sont plus

générales que celles usuellement écrites en logique de séparation. En e�et, nos
formules peuvent contenir des jugements d'évaluation d'expressions, ainsi que
des propositions logiques quelconques. De plus, nos formules peuvent utiliser
des variables dé�nies en dehors des programmes considérés (a�n par exemple
de relier une pré-condition à une post-condition), ainsi que des expressions
pouvant lire des valeurs dans le tas. Dans la sémantique axiomatique, nous
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distinguons les expressions pures, n'e�ectuant pas de lecture dans le tas, des
autres.

7.3.2 Sémantique axiomatique

A�n de prendre en compte les structures de contrôle non locales de Cminor
(i.e. les instructions exit et return), nous avons étendu les triplets de Hoare
à des sextuplets de la forme G; R; B ` {P}s{Q}, où G (de type formule)
désigne les formules relatives à l'environnement global, et R l'environnement
permettant de gérer les appels et retours de fonctions. Plus précisément, R est
de type valeur → formule et associe à chaque valeur renvoyée par une ins-
truction return rencontrée, la post-condition de la fonction à laquelle cette
instruction correspond. En�n, B (de type nat → formule, avec nat dési-
gnant le type des entiers de Coq) est l'environnement permettant de gérer les
blocs de Cminor ; il représente les conditions de sortie dans chaque bloc en
cours d'exécution. B associe à chaque entier représentant le niveau d'imbri-
cation d'un bloc en cours d'exécution la condition de sortie de ce bloc. Ces
environnements compliquent également l'écriture de la règle de cadrage (c.f.
�gure 7.1).

Les deux premières règles de la �gure 7.4 sont similaires à celles de la
�gure 2.3. L'entrée dans un bloc met à jour l'environnement B. Dans la
règle (26) d'entrée dans un bloc, Q · B désigne B dans lequel le niveau d'im-
brication de chaque bloc en cours d'exécution est augmenté d'un, auquel est
ajoutée la formule Q associée au niveau d'imbrication le plus faible (i.e. le ni-
veau 0). De manière similaire à la sortie d'une boucle, le seul moyen de sortir
d'un bloc est d'exécuter une instruction exit, ce qui explique la post-condition
false en prémisse de la règle d'entrée dans un bloc.

Les expressions apparaissant dans les règles de sémantique axiomatique
sont pures. Des règles supplémentaires ont été écrites a�n de traiter les ex-
pressions qui ne sont pas pures (et de se ramener à des expressions pures).

7.3.3 De la sémantique à continuations à la sémantique axiomatique

Les règles de sémantique axiomatique sont valides par rapport à la sé-
mantique à continuations. Plutôt que dé�nir une sémantique axiomatique et
prouver ensuite la validité de cette sémantique par rapport à la sémantique à
continuations, nous avons interprété les assertions (i.e. les sextuplets) à partir
de la sémantique à continuations. Ainsi, chaque règle de sémantique axioma-
tique est un théorème ayant été véri�é formellement en Coq.
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Séquence d'instructions

G;R;B ` {P}i1{P ′} G;R;B ` {P ′}i2{Q} (24)
G;R;B ` {P}i1; i2{Q}

Boucle in�nie

G;R;B ` {Inv}i{Inv}
(25)

G;R;B ` {Inv}loop i{false}

Entrée de bloc

Γ;R;Q ·B ` {P}i{false}
(26)

Γ;R;B ` {P}block i{Q}

Fig. 7.4 � Extrait de la sémantique axiomatique de Cminor

Interprétation des assertions

L'interprétation des assertions utilise une relation d'équivalence entre états
(notée ∼=). Étant donné un état σ, l'exécution d'une pile de contrôle κ est sûre
(notation safe κ) lorsque tout état σ′ équivalent à σ est tel que la continuation
(σ′, κ) est sûre. L'interprétation des assertions utilise également un opérateur
de garde d'une pile de contrôle κ par une formule de logique de séparation P ,
étant donné un cadre (i.e. une formule close de logique de séparation, c'est-à-
dire ne contenant pas de variable Cminor) A. Par dé�nition, P garde κ étant
donné A (notation P utA κ) lorsque si A ∗P est vrai, alors l'exécution de κ est
sûre.

P utA κ =def A ∗ P ⇒ safe κ.

Deux extensions de cet opérateur de garde ont également été dé�nies pour
traiter les formules des environnements de retour de fonction (notation R rutAκ)
et de sortie de bloc (notation B butA κ).

Un sextuplet G; R; B ` {P} i {Q} est dé�ni ainsi :

∀A, κ. R rutcadre(G,A,i) κ ∧ B butcadre(G,A,i) κ ∧ Qutcadre(G,A,i) κ ⇒ P utcadre(G,A,i) i ·κ

Dans la dé�nition, le cadre cadre(G, A, i) est commun aux di�érentes ex-
pressions gardées. Il restreint la formule A aux formules séparées de l'environ-
nement global G et closes par rapport aux variables modi�ées par l'instruction
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i. En omettant de considérer les blocs et les fonctions, la dé�nition d'un sextu-
plet exprime que si une post-condition garde une pile de contrôle κ (autrement
dit si on peut exécuter κ), alors la pré-condition correspondante garde i · κ
(autrement dit on peut exécuter i puis κ). La formulation � à l'envers � de
cette dé�nition (par rapport à la dé�nition de la validité donnée page 15) est
liée à l'utilisation de continuations.

Validité de la sémantique axiomatique

La preuve de la validité de la sémantique axiomatique par rapport à la sé-
mantique à continuations est la preuve que chaque règle de sémantique axio-
matique (en particulier celles de la �gure 7.4) se déduit de la dé�nition des
sextuplets.

La règle la plus di�cile à véri�er formellement est la règle de la boucle
in�nie. Une boucle in�nie s'exécute jusqu'à ce qu'une instruction exit ou
return du corps de la boucle soit exécutée. Raisonner sur le nombre de pas
d'exécution dans la sémantique à continuations n'est pas su�sant. Après n pas
d'exécution (représentés par 7−→n) dans une boucle, il est également nécessaire
de connaître combien d'itérations de la boucle ont été e�ectuées. De plus, dans
une boucle l'exécution d'une instruction exit ne provoque pas nécessairement
la sortie de la boucle (par exemple, elle peut seulement provoquer la sortie d'un
bloc imbriqué dans le corps de la boucle). Aussi, il a été également nécessaire
de modéliser la notion de sortie de boucle.

Cette modélisation repose sur la notion d'absorption de pas d'exécution
par une instruction. Étant donné un état σ, une instruction i absorbe n pas
d'exécution si l'exécution de j ≤ n pas d'exécution partant de la pile de
contrôle i · κ ne consomme pas κ :

∀j ≤ n. ∃κprefix.∃σ′. ∀κ. G ` (σ, i · κ) 7−→j (σ′, κprefix ◦ κ),

où ◦ modélise la concaténation de piles de contrôle.

7.3.4 Des tactiques pour la logique de séparation

Avant de dé�nir une logique de séparation pour Cminor, Andrew W. Appel
avait proposé de réutiliser un développement en Coq e�ectué dans le cadre
de la thèse de Nicolas Marti et portant sur un langage jouet [96], dans le but
d'étudier l'opportunité de raisonner en logique de séparation en Coq sur de pe-
tits programmes. Raisonner en logique de séparation nécessite de raisonner sur
les formules écrites dans les assertions, ainsi que sur la sémantique du langage



86 Quelles sémantiques pour la preuve de programmes ?

considéré. Les premières preuves en logique de séparation dans cet environne-
ment ont mis en évidence des propriétés récurrentes, dont Andrew W. Appel
a automatisé la preuve à l'aide de tactiques Coq [97]. L'exécution d'une ins-
truction élémentaire, ou encore la substitution d'une variable par une valeur
dans une assertion sont deux exemples de ces tactiques.

L'objectif des auteurs du développement formel que nous avons réutilisé
était de proposer un environnement dédié à un mini-langage de programma-
tion, dans le but de véri�er en logique de séparation des programmes � sys-
tème � [98]. Après discussion avec ces auteurs, nous avons décidé de ne plus
utiliser leur développement en Coq, et de choisir Cminor comme langage sur
lequel dé�nir une logique de séparation. Les tactiques précédemment dévelop-
pées ont été réutilisées et ainsi certaines preuves déjà réalisées ont été refaites
à peu de frais. Ces premières preuves ont donné davantage de con�ance dans
la sémantique de Cminor.

L'automatisation du raisonnement en logique de séparation fait l'objet du
post-doctorat de Keiko Nakata. Des expériences de preuves de programmes
plus conséquents montrent que certaines automatisations ne peuvent pas être
écrites simplement à l'aide du langage de tactiques de Coq. Aussi, une se-
conde solution actuellement étudiée est l'utilisation du prouveur automatique
Alt-Ergo [99]. Ce prouveur est dédié à la véri�cation de programmes et il est
utilisable depuis Coq (mais pas pour traduire notre logique de séparation,
pour l'instant). Il permet de prouver sans assistance humaine certaines pro-
priétés utiles en logique de séparation. Les premiers résultats montrent que
ces deux approches sont complémentaires. Davantage de travail est nécessaire
pour valider ces deux approches.

7.4 Une autre expérience en preuve de programmes

L'environnement que nous avons développé en Coq pour prouver des pro-
grammes en logique de séparation a été conçu pour être étendu à la preuve de
programmes concurrents. Prouver un programme concurrent est di�cile car il
est nécessaire de raisonner sur l'ensemble des interférences (i.e. le partage de
variables) entre tous les processus légers s'exécutant simultanément. Plusieurs
solutions à ce problème existent, et elles ont rarement été véri�ées formelle-
ment. Andrew W. Appel et d'autres ont étudié comment étendre le langage
Cminor et la logique de séparation à un contexte concurrent, en s'inspirant des
premiers travaux récents sur la logique de séparation concurrente [89]. De mon
côté, avec Marc Shapiro, nous avons étudié une approche complémentaire, la
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combinaison de la logique de séparation avec la logique du � rely guarantee �,
proposée également récemment [100].

La logique du � rely guarantee � a été proposée en 1981 pour prouver des
programmes concurrents [101, 102]. Il s'agit d'une extension de la logique
de Floyd-Hoare qui permet de décrire les interférences entre processus légers.
Dans cette logique, les assertions sont de la forme {P, R}i{G, Q}. Pour chaque
processus léger proc, le prédicat R (appelé condition de � rely �) modélise les
interférences que subit proc par les autres processus légers ; le prédicat G (ap-
pelé condition de � guarantee �) modélise les interférences que fait subir proc
aux autres processus légers. Par rapport à une logique de Floyd-Hoare, prouver
un programme nécessite de plus de prouver que d'une part si chaque condition
R de chaque processus léger est satisfaite, alors le processus léger satisfait sa
condition G, et d'autre part, chaque condition G de chaque processus léger
implique les conditions G des autres processus légers.

La logique du � rely guarantee � a été formalisée en Isabelle/HOL pour
un mini-langage impératif, et la validité de cette logique par rapport à une
sémantique opérationnelle a été véri�ée formellement [103, 104]. La validité
de la logique du � rely guarantee � a également été récemment prouvé sur
papier [105].

La logique du � rely guarantee � est adaptée à la description des interfé-
rences entre processus. Par contre, cette logique n'est pas compositionnelle : la
spéci�cation des interférences est globale, et doit être véri�ée à chaque modi�-
cation de l'état. La logique de séparation permet au contraire un raisonnement
modulaire, grâce à l'existence d'une règle de cadrage et d'un opérateur de sé-
paration. Récemment, [100] a proposé une combinaison de ces deux logiques,
que nous avons formalisée en Coq.

Par souci de simpli�cation, le langage de programmation considéré a été le
mini-langage impératif de [100] usuellement étudié en logique de séparation.
Les modi�cations apportées dans notre environnement de logique de sépara-
tion ont été les suivantes. Dans les environnements d'évaluation, l'état com-
prend deux composantes disjointes : un état partagé par tous les processus et
un état local accessible à un seul processus seulement. Dans le langage d'asser-
tions, les formules de logique de séparation sont également soit partagées, soit
locales. De plus, deux instructions concurrentes ont été ajoutées (l'exécution
parallèle de deux instructions, et une instruction de synchronisation).

En�n, les interférences entre processus sont représentées par des actions
décrivant les modi�cations de l'état partagé. La sémantique à petits pas que
nous avons dé�nie comprend donc deux types de transitions : celles représen-
tant l'exécution d'une instruction (qui étaient les seules transitions possibles
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dans la sémantique de Cminor), et celles représentant une action. En�n, a�n
de modéliser les contraintes de la logique du � rely guarantee �, il a également
été nécessaire de dé�nir une relation de stabilité d'une assertion par rapport
à une action.

Au �nal, le raisonnement sur cette sémantique s'est avéré di�cile et a
nécessité de dé�nir à la main des principes d'induction. Une di�culté sup-
plémentaire provient du modèle de cohérence des données considéré. En e�et,
conformément à l'approche décrite dans [106], nous avons considéré un mo-
dèle à cohérence atomique (i.e. à cohérence forte) [107]. Ce modèle est très
contraint et a nécessité de découvrir et modéliser des propriétés supplémen-
taires qui sont implicites dans les preuves sur papier de programmes concur-
rents. La dé�nition d'une logique de séparation concurrente pour une extension
concurrente de Cminor a �nalement été préférée [108]. Cette solution repose
sur un modèle à cohérence faible [109], plus simple et davantage adapté à la
preuve de programmes concurrents en Coq.

7.5 Bilan

Ce chapitre a présenté une sémantique à continuations pour le langage
Cminor, ainsi qu'une logique de séparation pour Cminor. Cette logique de
séparation opère sur un langage de programmation plus vaste que les langages
de programmation usuellement considérés en logique de séparation. De plus,
elle permet d'écrire des contraintes plus générales dans les assertions (utilisant
des variables dé�nies en dehors des programmes étudiés, et des expressions
pouvant lire des valeurs en mémoire).

La �gure 7.5 présente dans l'ordre chronologique et sur un schéma les dif-
férentes sémantiques de Cminor présentées dans ce mémoire.

La sémantique à continuations et la logique de séparation pour Cminor
ont été étendues par Andrew W. Appel & al. à un langage concurrent appelé
Concurrent Cminor [108]. Cette extension conservative de Cminor réutilise non
seulement la syntaxe et la sémantique de Cminor, mais aussi les propriétés
de cette sémantique ; elle a nécessité de séparer dans des modules Coq la
partie séquentielle de la partie concurrente du développement. La �gure 7.6
schématise cette extension et la démarche décrite dans ce chapitre.

Actuellement, chacun des deux projets CompCert et Concurrent Cminor
évolue séparément, et vise des objectifs di�érents. Aussi, chaque projet dispose
de sa propre version de Cminor. Ceci permet à chaque projet de faire évoluer
son langage à sa guise. En particulier, Concurrent Cminor propose une vision
très modulaire de la sémantique de Cminor (qui dé�nit donc de nombreux



7.5. Bilan 89

Fig. 7.5 � Chronologie des di�érentes sémantiques de Cminor

modules en Coq) qui n'est pour l'instant pas souhaitable dans CompCert (car
ceci nécessiterait une refonte complète des preuves de CompCert, dans le but
de généraliser le langage Cminor, ce qui a priori n'est pas un objectif du projet
CompCert). Quelquefois cependant, des évolutions de la partie séquentielle du
langage Concurrent Cminor deviennent également des évolutions du langage
Cminor du compilateur CompCert.
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Fig. 7.6 � De CompCert à Concurrent Cminor



8 Autres expériences

Les chapitres précédents présentent des spéci�cations de sémantiques for-
melles et de transformations de programmes opérant sur ces sémantiques,
ainsi que la véri�cation formelle de la préservation sémantique de ces trans-
formations. Ce chapitre décrit trois expériences n'entrant pas dans ce cadre.
La première expérience concerne la véri�cation formelle en Coq d'algorithmes
d'allocation de registres. Ces algorithmes opèrent sur le langage intermédiaire
RTL du compilateur CompCert. La deuxième expérience porte sur la spéci�-
cation formelle en langage B d'un langage de réutilisation de composants de
spéci�cations formelles. En�n, la troisième expérience est une formalisation
en Coq d'un langage déclaratif de description de glossaires.

8.1 Allocation de registres

Ce chapitre commente une partie du matériau publié dans [110, 111,
112]. Les travaux présentés dans cette section ont été e�ectués en
collaboration avec Éric Soutif. J'ai encadré le stage de M2 de Benoît
Robillard [stage 1], qui s'est poursuivi par une thèse que je co-encadre
actuellement.

Le but de l'allocation de registres est de déterminer où sont stockées les
variables d'un programme à tout moment de son exécution : soit en registres si
ces derniers sont disponibles, soit en mémoire le cas échéant. La di�culté est
de proposer une a�ectation optimale des registres. Il est par exemple souvent
nécessaire de choisir entre conserver une variable v dans un même registre R
pendant toute l'exécution d'un programme (ce qui rend R inutilisable pour
stocker d'autres variables), et réutiliser R lorsque la valeur de v n'a plus besoin
d'être conservée en vue d'utilisations futures (ce qui nécessite de transférer en
mémoire la valeur de v).

L'allocation de registres est la passe de compilation la plus étudiée et la
plus di�cile à mettre en ÷uvre dans un compilateur. La qualité du code com-
pilé dépend en e�et de la qualité de l'allocation de registres. Les deux tâches
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principales de l'allocation de registres sont le vidage de registres en mémoire,
et la fusion de registres. Le vidage décide quelles variables seront stockées
soit en registres, soit en mémoire, et minimise le coût des accès aux variables
vidées en mémoire. La fusion tient compte le plus possible des préférences
entre variables, a�n de minimiser les transferts entre registres. Les préférences
proviennent d'a�ectations entre variables. Par exemple, une a�ectation 1 entre
variables mvx y entraîne une préférence entre les variables x et y correspondant
à la contrainte qu'au vu de cette instruction, il serait préférable de stocker x
et y dans le même registre.

L'allocation de registres est également une transformation de programmes
qui :

� insère des instructions de lecture et écriture en mémoire, pour chaque
variable à vider en mémoire,

� supprime des instructions de transferts entre registres lorsqu'elles concernent
des variables stockées dans des registres ayant été fusionnés,

� renomme des variables du programme.
L'allocation de registres consiste à minimiser le nombre d'accès à la mé-

moire, étant donné un nombre �xe de registres (qui dépend du processeur
considéré). Classiquement, l'allocation des registres d'un programme se ra-
mène à un problème de coloration du graphe d'interférences du programme,
construit à l'issue d'une analyse de vivacité du programme exprimé en lan-
gage RTL. Ce problème étant NP-di�cile, les compilateurs le résolvent à l'aide
d'heuristiques [113, 114, 115, 116, 117] proposant di�érentes combinaisons des
deux phases de vidage et de fusion. Les heuristiques les plus simples e�ectuent
une phase de vidage suivie d'une phase de fusion. D'autres heuristiques plus
sophistiquées e�ectuent simultanément vidage et fusion. Les heuristiques d'al-
location de registres évoluent aujourd'hui encore, par exemple a�n de tenir
compte de la rapidité croissante des processeurs ainsi que du coût croissant
des accès à la mémoire.

Pour un compilateur d'un langage tel que C, l'heuristique de coloriage de
graphe la plus e�cace à l'heure actuelle est celle d'Appel et George [116]. C'est
celle qui a été choisie dans le compilateur CompCert. Dans CompCert, cette
heuristique n'est pas écrite en Coq, principalement car elle est peu adaptée
à une écriture fonctionnelle, et donc l'e�ort nécessaire pour spéci�er en Coq
et prouver ensuite la préservation sémantique de l'allocation de registres a
été jugé trop important. L'allocation de registres de CompCert est écrite en
Caml puis validée a posteriori en Coq : pour chaque programme à compiler, il

1
mv désigne l'instruction move de transfert entre registres du langage RTL.
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est véri�é formellement que la solution calculée par l'allocation de registres est
correcte. L'intérêt de cette approche est que la preuve à e�ectuer est beaucoup
plus facile, puisqu'il s'agit de véri�er que l'allocation de registres a bien renvoyé
une coloration correcte du graphe d'interférences (i.e. les couleurs de tout
couple de sommets du graphe reliés par un arc sont distinctes). En outre,
cette technique permet de valider une transformation de programme qui n'a
pas été écrite en Coq.

Le but de mes travaux (et de la thèse de Benoît Robillard, commencée en
septembre 2007) est de proposer une allocation de registres optimale. Il s'agit
d'une part de proposer des algorithmes exacts opérant sur des familles de
graphes à dé�nir et utilisables par le compilateur CompCert, et d'autre part
de modéliser l'allocation de registres par un (ou plusieurs) programme linéaire
en nombres entiers, et dont la résolution par un solveur externe fournit une
solution optimale, lorsqu'il en existe une.

La modélisation de l'allocation de registres par des programmes linéaires
en nombres entiers (i.e. dont les variables sont à valeurs dans {0; 1} et dont les
contraintes portant sur les variables sont linéaires) a déjà été étudiée [118, 119,
120], et connaît un regain d'intérêt récent. Les premiers travaux ont concerné
des architectures CISC (i.e. avec de nombreuses instructions et peu de re-
gistres), di�érentes de l'architecture RISC (i.e. avec peu d'instructions et de
nombreux registres) de CompCert. En particulier, les contraintes sur les va-
riables di�èrent d'une architecture à l'autre.

La phase de vidage est étudiée dans [119]. La phase de fusion est étudiée
dans [120]. Des résultats récents ont montré que dans le cas général le vidage
et la fusion sont des problèmes NP-di�ciles [121, 122]. Seul [118] a étudié
la résolution conjointe (i.e. par un unique programme linéaire en nombres
entiers) des deux phases de vidage et de fusion. À l'époque, en 1996, les temps
de résolution des solveurs étaient trop élevés pour que cette approche passe
à l'échelle. Depuis, les performances des machines se sont améliorées et de
plus, des techniques sophistiquées de résolution ont été intégrées aux solveurs.
Aussi, il nous a semblé opportun de reconsidérer cette résolution, en l'étudiant
dans un contexte plus simple (i.e. l'architecture RISC), mais en dé�nissant
des algorithmes simpli�ant les graphes d'interférences, dans le but d'améliorer
ensuite la résolution du programme linéaire.

Cette année, nous avons étudié l'in�uence d'une optimisation nécessaire à
la résolution optimale de la phase de vidage (i.e. le � live-range splitting �)
sur la phase de fusion. Cette optimisation est considérée comme néfaste pour
la phase de fusion car elle transforme les graphes d'interférences en graphes
beaucoup plus gros, dans lesquels sont ajoutés de nombreux arcs de préférence
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qui rendent la fusion beaucoup plus di�cile. Aussi, Benoît Robillard a proposé
deux algorithmes simpli�ant un graphe d'interférences, et permettant ainsi
d'améliorer sensiblement la résolution optimale de la phase de fusion proposée
dans [120]. Ces résultats ont été testés sur un banc de tests de 474 graphes
de référence [123] et sont meilleurs que les résultats connus sur ces graphes.
En particulier, pour la première fois, toutes les solutions optimales ont été
obtenues sur ces graphes.

De plus, nous avons considéré les graphes d'interférences ayant la propriété
d'être triangulés, c'est-à-dire ne possédant aucun cycle induit sans corde de
longueur supérieure ou égale à quatre. Des résultats récents ont montré que
la très grande majorité des graphes d'interférences de programmes impéra-
tifs ont cette propriété [124, 117]. Nous avons spéci�é en Coq un algorithme
de coloration gourmande. Cet algorithme calcule une coloration optimale (i.e.
un nombre de couleurs minimal) lorsque le graphe d'interférences est trian-
gulé [125]. Nous avons véri�é formellement ce résultat. Ceci a nécessité de
modéliser plusieurs structures de données en Coq : des graphes utilisant la
bibliothèque FMaps de Coq et sur lesquels il a été nécessaire de dé�nir à la
main des principes d'induction, des ordres lexicographiques, ainsi que des no-
tions de théorie des graphes (en particulier les notions de clique et d'ordre
d'élimination simplicial).

8.2 Un langage pour la réutilisation de composants de spéci�cations

Ce chapitre commente une partie du matériau publié dans [126]. Les
travaux présentés dans ce chapitre ont été e�ectués en collaboration
avec Régine Laleau. Les étudiants de niveau M2 ou équivalent que
j'ai encadrés sur les thèmes présentés dans ce chapitre sont Frédéric
Gervais, Nathalie Ly et Mourad Naouari [stage 8, stage 10, stage 11].

Avant de participer au projet CompCert, je me suis intéressée à la formali-
sation de processus de réutilisation dans les phases amont du cycle de dévelop-
pement de logiciels. Les travaux de Régine Laleau portent sur la conception
formelle de systèmes d'information, à l'aide de la méthode B, dans le but de
véri�er formellement des propriétés des systèmes d'information, propriétés qui
ne sont pas assurées par les modélisations en UML par exemple. Il s'agit de
traduire des schémas de conception exprimés en UML en machines B, a�n de
raisonner ensuite sur ces machines B.

Mon travail a porté sur la réutilisation de patrons de conception [127, 128].
Ces patrons de conception sont exprimés en UML et sont fréquemment em-
ployés pour réutiliser des schémas de conception UML. Cette réutilisation
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est informelle et il existe de nombreuses manières d'appliquer ces patrons de
conception. Nous avons adapté la réutilisation de patrons de conception au
cadre formel proposé par Régine Laleau. Aussi, nous avons formalisé en lan-
gage B la notion de patron de conception ainsi que di�érents mécanismes de
réutilisation de patrons de conception que nous avons dé�nis : instanciation,
extension et trois niveaux de composition dépendant des liens existant entre
les patrons composés (que nous avons quali�és de juxtaposition, composition
et uni�cation).

Nos patrons de conception opèrent sur des spéci�cations B. Ces spéci�ca-
tions sont obtenues à partir de diagrammes UML, et sont quali�ées de compo-
sants de spéci�cation (par analogie avec les composants sur lesquels opèrent
les patrons de conception). Certains de nos mécanismes de réutilisation pro-
cèdent par ra�nement de spéci�cations. Nous avons dé�ni un prototype en
Caml automatisant la construction complète des composants réutilisés. En
particulier, ce prototype génère les obligations de preuve liées à la composi-
tion (i.e. les propriétés que la méthode B impose de véri�er formellement) des
composants générés. Ainsi, les obligations de preuve sont des propriétés du
patron de conception ; elles ne sont véri�ées formellement qu'une seule fois et
réutilisées pour chaque composant construit par réutilisation.

En�n, a�n d'appliquer ces mécanismes de réutilisation à un domaine par-
ticulier, nous nous sommes également intéressées à des transformations de
programmes SQL e�ectuant des mises à jour de bases de données. Ces trans-
formations ont pour but de faire de la rétro-ingéniérie de programmes, a�n de
produire des spéci�cations en B.

8.3 Un langage pour la description de glossaires

Les travaux présentés dans ce chapitre ont été e�ectués en colla-
boration avec Philippe Michelin de la société Bfd et Marc Frappier.
Les étudiants de niveau M2 ou équivalent que j'ai encadrés sur les
thèmes présentés dans ce chapitre sont Agnès Gonnet et Maxime
Bargiel. Ces travaux n'ont pas été publiés car ils ont fait l'objet d'une
clause de con�dentialité.

Dé�nir une sémantique formelle d'un langage permet de mieux comprendre
ce langage. Cela s'avère utile pour un langage de programmation tel que C,
mais aussi pour concevoir de nouveaux langages. J'ai ainsi formalisé en Coq la
sémantique d'un langage de description de glossaires utilisés dans le domaine
bancaire, et utilisé le mécanisme d'extraction pour générer automatiquement
un interprète de ce langage, évaluant des questions simples posées par un
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utilisateur. Un glossaire dé�nit une liste de termes dont la dé�nition varie
d'une banque à l'autre. C'est un document contractuel servant à élaborer
un cahier des charges à destination des clients de la banque. Ce langage de
description de glossaires est utilisé par les consultants de la société Bfd dirigée
par Philippe Michelin.

A�n de clari�er les dé�nitions contenues dans les glossaires, Philippe Miche-
lin et Marc Frappier ont dé�ni de façon informelle un langage de description
de glossaires. Il s'agit d'un langage logique (à la Prolog), inspiré de la logique
de Spencer-Brown, une logique utilisée en sciences cognitives [129]. Cette lo-
gique est très générale (la logique classique en est une interprétation possible)
et dé�nie de façon informelle. C'est une logique trivaluée, dont les deux prin-
cipaux opérateurs sont l'opérateur � est un � et la distinction binaire entre
deux termes. Des logiques similaires, relevant de la logique de description sont
actuellement très étudiées pour représenter des connaissances, et en particulier
pour décrire des ontologies [130].

Disposer d'une sémantique formelle a permis de mieux comprendre le lan-
gage étudié. En particulier, une partie de la syntaxe de ce langage est consti-
tuée d'opérateurs ayant été rajoutés pour pouvoir décrire des glossaires (confor-
mément à la démarche préconisée par la logique de Spencer-Brown). La sé-
mantique formelle a mis en évidence des imprécisions dans l'emploi de ces
opérateurs.

De plus, le langage de description de glossaires considéré est déclaratif et
il autorise des dé�nitions multiples d'un même concept. J'ai donc dé�ni une
notion de validité de glossaire et intégré cette notion de validité à la sémantique
formelle, a�n d'assurer que tout glossaire évaluable soit valide.

Une première condition pour qu'un glossaire soit valide est qu'il ne contienne
aucune dé�nition multiple. Cette véri�cation n'est pas facile à e�ectuer à la
main car la description d'un glossaire comprend deux niveaux, conformément
à la logique de Spencer-Brown. Le premier niveau est un niveau � méta �
dans lequel de nouveaux opérateurs peuvent être dé�nis (dans le but de ne
pas contraindre l'utilisateur par l'emploi d'une syntaxe rigide ou de trop bas
niveau), ainsi que des faits généraux (i.e. des propriétés quanti�ées universel-
lement) des glossaires. Le second niveau regroupe des dé�nitions et propriétés
opérant sur des instances des termes dé�nis au niveau précédent.

La deuxième condition de validité d'un glossaire concerne la cohérence de
ses faits. Lorsqu'un fait F décrit au niveau � méta � est ré�exif ou transitif,
alors le glossaire est cohérent si aucune des instances de F dé�nies au second
niveau ne contredit le caractère ré�exif ou transitif de F . Seules la ré�exivité
et la transitivité ont été considérées car ce sont les propriétés des principaux
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opérateurs de la logique de Spencer-Brown. J'ai également dé�ni une propriété
de subsomption (i.e. permettant de décider si une dé�nition est plus générale
qu'une autre), mais sa véri�cation formelle n'a pas été e�ectuée car elle re-
pose sur des calculs de chemins dans des graphes de dépendances entre les
dé�nitions d'un glossaire (et ces graphes n'ont pas été dé�nis en Coq).

Cette expérience a permis de fournir à la société Bfd un évaluateur de glos-
saires écrit en Caml (et automatiquement extrait des spéci�cations Coq), et
plus complet (car e�ectuant quelques véri�cations de validité) qu'un évalua-
teur précédemment écrit en SML par un étudiant de Marc Frappier. Certaines
personnes de la société Bfd ont été convaincues de l'intérêt des méthodes for-
melles pour dé�nir un nouveau langage. Malheureusement, au bout de deux
ans, pour des raisons politiques, la société Bfd a choisi de n'utiliser que le
langage C# pour développer ses outils, ce qui a mis �n à cette expérience.





9 Conclusion

Les méthodes formelles, et en particulier les assistants à la preuve sont
su�samment mûrs pour aider à concevoir de véritables langages de program-
mation. Les travaux présentés dans ce mémoire s'inscrivent dans la thématique
plus générale de la véri�cation formelle des outils de production et de valida-
tion de code.

Les principaux styles de sémantique présentés dans ce mémoire sont les
styles opérationnel (à grands pas et à petits pas) et axiomatique. Ces styles
sont complémentaires. Choisir un style n'est pas aisé. Ainsi, le langage Cminor
est actuellement dé�ni selon une sémantique coinductive à grands pas dans le
projet CompCert, alors qu'il est dé�ni selon une sémantique à petits pas dans
le projet Concurrent Cminor. L'ajout d'une instruction de saut de type goto
au langage Cminor est actuellement étudié. Deux solutions sont envisagées :
une sémantique à petits pas, et une sémantique axiomatique dont la représen-
tation des sauts est inspirée de travaux e�ectués sur un mini-langage [131].

Des transformations de programmes ont été étudiées dans ce mémoire. La
véri�cation formelle de la préservation sémantique de ces transformations a
montré que les styles opérationnels (à petits pas et à grands pas) sont adaptés
à cette tâche. Le choix d'un style dépend également de la transformation
de programme considérée. De plus, véri�er formellement la correction d'une
transformation de programmes est aussi l'occasion de valider la sémantique
des langages sur lesquels cette transformation opère.

Le projet CompCert arrive à sa �n. Il montre qu'il est désormais possible de
véri�er formellement un compilateur réaliste du langage C. Ce projet a permis
de mettre au point une ingéniérie de preuve adaptée à la compilation certi�ée.
Davantage de travail est nécessaire pour améliorer le compilateur CompCert.

Une première perspective de recherche concerne l'amélioration de la sé-
mantique de C et du modèle mémoire, dans le but de disposer de di�érents
niveaux d'abstraction pour les décrire. Je souhaiterais dé�nir des relations de
ra�nement (à l'aide des modules de Coq) entre ces niveaux, et véri�er for-
mellement la correction de ces ra�nements. En particulier, la sémantique de
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Clight actuelle est déterministe, alors qu'en C l'ordre d'évaluation des expres-
sions est quelconque. Même si tous les compilateurs actuels de C considèrent
un seul ordre d'évaluation des expressions, il serait intéressant de dé�nir une
sémantique formelle plus abstraite que celle existant actuellement, ainsi qu'un
ra�nement entre ces deux sémantiques. Nous disposerions ainsi d'une � véri-
table � sémantique de C, plus �dèle au standard C que l'est celle de Clight,
en plus d'une sémantique de plus bas niveau utile au compilateur CompCert.

Le modèle mémoire actuel est dé�ni à deux niveaux d'abstraction et adapté
au compilateur CompCert. Il est également su�samment générique pour être
réutilisé indépendamment du compilateur. En particulier, il serait intéressant
d'étudier le ra�nement d'un modèle plus abstrait à la Burstall-Bornat, utilisé
dans les outils automatiques de preuve de programmes, vers notre modèle.
En e�et, le modèle mémoire pris isolément permet de prouver de petits pro-
grammes (dont les instructions sont construites à partir des fonctions d'accès
à la mémoire), indépendamment de l'environnement de preuve de programmes
en logique de séparation introduit dans ce mémoire.

De plus, un modèle mémoire de plus bas niveau que le modèle actuel four-
nirait une vision davantage matérielle (i.e. � hardware �) de la mémoire, et
modéliserait plus �nement dans la sémantique de C des erreurs de bas ni-
veau, ce qui permettrait de compiler davantage de programmes largement
répandus. En e�et, le compilateur actuel ne modélise pas précisément ces er-
reurs ; il rejette donc des programmes contenant ces erreurs ainsi que d'autres
programmes exempts de ces erreurs. Par exemple, les cast arbitraires entre
pointeurs ne sont pas autorisés dans la sémantique actuelle. Ces cast ne sont
pas utilisés dans les programmes du domaine embarqué. Par contre, ils sont
souvent employés dans des applications � système �.

Par ailleurs, une deuxième perspective de recherche concerne la formalisa-
tion de nouveaux langages source et cible. Le seul langage cible du compilateur
est l'assembleur du Power PC, et le passage à l'échelle du compilateur néces-
site de considérer d'autres langages cible. En plus des travaux en cours sur
de nouvelles traductions vers Cminor (depuis les langages Java, Concurrent
Cminor et mini-ML), il serait également intéressant de véri�er formellement
des traductions vers le langage C (par exemple depuis un langage synchrone).

Une troisième perspective de recherche concerne le lien entre compilation
certi�ée et preuve de programmes. En particulier, il serait intéressant d'étudier
l'apport du style axiomatique au compilateur certi�é CompCert. Il s'agit de
trouver des propriétés utiles au compilateur certi�é, qu'il est plus aisé de
véri�er formellement à partir d'une sémantique axiomatique. Cette perspective
de recherche concerne également la logique de séparation.
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En e�et, récemment, la logique de séparation a été utilisée pour dé�nir
des analyses statiques dites de forme (� shape analysis �) qui permettent de
découvrir des structures de données chaînées utilisées dans les programmes.
Ces analyses permettent de découvrir (i.e. générer) des invariants dans les
programmes, et donc d'automatiser davantage le raisonnement en preuve de
programmes.

Ces analyses n'ont pas encore été véri�ées formellement. Elles sont di�ciles
à mettre en ÷uvre et elles reposent sur des techniques sophistiquées d'interpré-
tation abstraite. Il serait ainsi intéressant de béné�cier de l'environnement de
logique de séparation présenté dans ce mémoire pour formaliser des analyses
de forme et les véri�er formellement a posteriori, c'est-à-dire sans formaliser
les notions d'interprétation abstraite (de treillis et de correspondances de Ga-
lois) [132]. De plus, il serait alors intéressant d'exploiter ces analyses dans le
compilateur CompCert, a�n de le munir de davantage d'optimisations.

En�n, une dernière perspective de recherche concerne la véri�cation for-
melle d'algorithmes de recherche opérationnelle utiles à la compilation. Ce
travail nécessite la formalisation de bibliothèques de structures de données de
graphes, qui pour l'instant ne sont pas disponibles en Coq.
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Encadrement d'étudiants

Stages de niveau M2 ou assimilés

[stage 1]Benoît Robillard. Véri�cation formelle d'un algorithme d'allocation
de registres.
Stage de 3e année de l'ENSIIE et du master M2 STIC (parcours RO), CNAM,
mars à septembre 2007, co-encadrement à 70% avec Éric Soutif, �nancé par
le CEDRIC.

[stage 2] Maxime Bargiel. Étude et extension du procédé @L-is pour la
véri�cation et l'enrichissement automatique de glossaires formels.
Stage de maîtrise de l'Université de Sherbrooke (M.Sc canadien), septembre
2006 à juin 2008, co-encadrement à 30% avec Marc Frappier, �nancé par la
société Bfd.

[stage 3] Sonia Ksouri. Logique de séparation et logique du rely/guarantee.
Stage du master M2 STIC (parcours LS), CNAM-Paris VI, avril à septembre
2007, co-encadrement à 80% avec Marc Shapiro (LIP6), �nancé par le LIP6.

[stage 4] Thomas Moniot. Sémantique formelle d'un sous-ensemble réaliste
du langage C.
Stage de 3e année de l'ENSIIE et du master M2MOPS, ENSIIE-INT-Université
d'Évry, avril à septembre 2006, �nancé par le projet ANR CompCert.

[stage 5] Agnès Gonnet. Validation de glossaires en Coq.
Stage du DESS Développement de Logiciels Surs, CNAM-Paris VI, mars à
septembre 2005, co-encadrement à 80% avec Philippe Michelin (société Bfd),
�nancé par Bfd.

[stage 6] Zaynah Dargaye. Sémantique formelle et pré-compilation d'un sous-
ensemble du langage C.
Stage du Master Parisien de Recherche en Informatique, mars à juillet 2005,
co-encadrement à 50% avec Xavier Leroy.

[stage 7] François Armand. Certi�cation en Coq d'un compilateur.

117



118 Bibliographie

Stage de 3e année de l'IIE et du DEA d'informatique IIE-INT-Université
d'Évry, février à juin 2004, �nancé par l'ARC Concert.

[stage 8] Mourad Naouari. Rétro-conception de transactions de bases de
données.
Stage du DEA d'informatique IIE-INT-Université d'Évry, février à juin 2004,
co-encadrement à 50% avec Régine Laleau (LACL).

[stage 9] Thibaut Tourneur. Analyses de �ots de données certi�ées en Coq.
Stage de 3e année de l'IIE, février à juin 2003.

[stage 10] Nathalie Ly. Spéci�cation et implémentation de mécanismes de
réutilisation de composants de spéci�cations.
Stage du DESS Développement de Logiciels Surs, CNAM-Paris VI, février à
septembre 2003, co-encadrement à 50% avec Régine Laleau (LACL).

[stage 11] Frédéric Gervais. Réutilisation de composants de spéci�cations
en B.
Stage du DEA d'informatique IIE-INT-Université d'Évry, février à septembre
2002, co-encadrement à 50% avec Régine Laleau (LACL).

[stage 12] Audrey Moulin. Automatisation de traitements de migration de
données.
Stage de 3e année de l'IIE, janvier à juin 1998, �nancé par la société Stéria et
co-encadré à 50% avec une personne de cette société.

[stage 13] Romain Vassallo. Ergonomie et évolution d'un outil de compré-
hension de programmes.
Stage de 3e année de l'IIE, janvier à juin 1995.

[stage 14] Nathalie Dubois, Pousith Sayarath. Aide à la compréhension
et à la maintenance du logiciel : les pointeurs en spécialisation de programmes.
Stages de 3e année de l'IIE, janvier à juin 1995.

[stage 15] Frédéric Paumier, Hubert Parisot. Calculs interprocéduraux
pour la spécialisation de programmes Fortran.
Stages de 3e année de l'IIE, janvier à juin 1994, �nancés par EDF.

[stage 16] Skander Korrab. Représentation de programmes dans Centaur.
Stage de 3e année de l'IIE, janvier à septembre 1993, �nancé par EDF.

Direction de thèse

Depuis octobre 2007, je co-encadre (à 60%, avec Éric Soutif) la thèse de
Benoît Robillard intitulée � Véri�cation formelle d'algorithmes pour compila-
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teurs optimisants �. Cette thèse est �nancée par une bourse MENRT de l'école
doctorale EDITE.

Divers

D'avril 2007 à septembre 2008, j'ai piloté le travail de post-doctorat de
Keiko Nakata, qui a été recrutée sur un �nancement du projet ANR Comp-
Cert.





10 Curriculum vitae

Situation

Depuis septembre 1994, je suis maître de conférences en informatique à
l'ENSIIE 1. J'e�ectue mes recherches au laboratoire CEDRIC (Centre d'Études
et de Recherches en Informatique du CNAM), au sein de l'équipe Conception
et Programmation Raisonnées (CPR) dirigée actuellement par Catherine Du-
bois et par Philippe Facon puis Véronique Donzeau-Gouge auparavant.

Dans le cadre d'un congé pour recherches, puis d'une délégation de l'IN-
RIA, j'ai passé deux années universitaires (de 2004 à 2006) à l'INRIA Paris-
Rocquencourt dans l'équipe projet Gallium (anciennement Cristal).

Enseignement

Mon activité d'enseignement se déroule à l'ENSIIE, qui est une école d'ingé-
nieurs recrutant principalement sur le concours commun de Centrale-Supélec.
Les promotions sont constituées actuellement de 150 étudiants environ, pré-
sents pendant 3 ans, répartis en 07/08 en 5 groupes de TDs, et 5 ou 10 groupes
de TPs selon les matières. Mes cours sont dispensés soit aux étudiants de l'EN-
SIIE, soit aux stagiaires de la formation continue en alternance d'ingénieurs
en informatique de l'ENSIIE (FIP) diplômant des promotions d'une dizaine
de stagiaires, présents pendant 2 ans. J'interviens également dans le master
M2-R MOPS de l'Université d'Évry (ex-DEA d'informatique). Depuis 1994,
presque chaque année, j'ai dispensé des enseignements à ces 3 publics.

Les enseignements que je dispense depuis 1994 sont précisés dans le tableau
suivant. J'en indique la durée moyenne et la promotion concernée. Pour chaque
enseignement, �gure la période durant laquelle je l'ai e�ectué. Dans le tableau,
les enseignements sont triés par niveau d'étude : L3 (ENSIIE et FIP 1ère

1Par le passé, l'ENSIIE (École Nationale Supérieure d'Informatique pour l'Industrie et l'Entreprise)
dépendait du CNAM (Conservatoire National des Arts et Métiers, situé à Paris) et s'appelait alors IIE
(Institut d'Informatique d'Entreprise). Le 1er août 2006, l'IIE est devenue une école autonome (EPA,
art.43), rattachée à l'Université d'Évry.
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Tab. 9.1 � Synthèse des activités d'enseignement
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années), M1 (ENSIIE et FIP 2e années, Université de Hull en Angleterre) et
M2 (master M2-R MOPS et option de 3e année de l'ENSIIE).

Depuis 1994, j'ai eu la responsabilité de cours (indiqués en gris clair dans
le tableau) que j'enseigne à l'ENSIIE, en FIP (algorithmique et programma-
tion, structures de données avancées, compilation, spéci�cations formelles), et
depuis 2000 en master M2 (analyse statique par interprétation abstraite).

Par ailleurs, j'ai mis en place de nouveaux enseignements (en analyse sta-
tique et en compilation) et profondément remanié le cours d'algorithmique-
programmtion en langage C (qui ne comportait ni TPs, ni enseignement du
C). En 2002, avec Catherine Dubois, nous avons créé et mis en place une
option de troisième année intitulée programmation raisonnée.

Depuis 1994, j'ai eu la responsabilité de matières consistant en du suivi
de projet (en gris foncé dans le tableau : projet informatique de 1ère et 2e

années à l'ENSIIE, projet de spéci�cations formelles en FIP, projet de l'option
programmation raisonnée de 3e année). Dans chacune de ces matières, le suivi
de projet n'existait pas auparavant. En 1997, j'ai mis en place une nouvelle
organisation des projets d'informatique de l'ENSIIE (plani�cation de séances
régulières de suivi, remise de trois rapports d'avancement). Nous étions alors
trois enseignants à suivre l'ensemble des binômes de 1ère et 2e années.

Responsabilités collectives

Membre titulaire de la commission de spécialistes du CNAM durant 6 ans
(98/01, 04/07).
Membre titulaire extérieur de la commission de spécialistes de l'Université
d'Évry (01/04).
Membre du conseil d'école de l'ENSIIE depuis sa création en 1998.
Membre du conseil d'administration de l'ENSIIE depuis sa création en 2006.
Depuis 2007, je représente l'ENSIIE auprès de l'incubateur d'entreprise de
l'INT.

Direction des études du MSBI de l'IIE. En 2001, avec Catherine Dubois,
nous avons créé un mastère spécialisé en bioinformatique à l'IIE (diplôme
agréé par la Conférence des Grandes Écoles), et destiné à des informaticiens
titulaires d'un diplôme de niveau bac+5. Jusqu'à l'obtention de mon congé
pour recherches en 2004, j'ai eu la responsabilité de la direction des études de
ce mastère.
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Responsabilité d'échanges avec des universités étrangères Depuis 1994, j'ai été
responsable de di�érentes coopérations avec des universités ou laboratoires
étrangers (Université de Dortmund en Allemagne, laboratoire de recherche
de Toshiba à Tokyo au Japon, universités de Hull et Oxford en Angleterre,
université de Sherbrooke au Canada), dans lesquels des étudiants ont accompli
soit une année complète, soit un stage.

Recrutement des étudiants issus d'IUT. Outre le recrutement sur le concours
Centrale-Supélec, l'ENSIIE accepte une dizaine d'étudiants titulaires d'un
DUT en 1ère année. De 1994 à 2000, j'ai participé aux oraux et jurys de
sélection qui étaient soit internes à l'ENSIIE, soit organisés à Cergy-Pontoise
par l'ENSEA.

Formation

� Décembre 1993 Thèse de doctorat au Conservatoire National des Arts
et Métiers (CNAM) sous la direction de Philippe Facon : La spécialisation
de programmes pour l'aide à la maintenance du logiciel.

� Juin 1990 DEA d'informatique, Université Paris 6.
� Juin 1990 Diplôme d'ingénieur en informatique, Institut d'Informatique
d'Entreprise (IIE, CNAM).

Publications

Revues internationales

� Xavier Leroy, Sandrine Blazy. Formal veri�cation of a C-like memory
model and its uses for verifying program transformations.
Journal on Automated Reasoning. Vol.41, numéro 1. Juillet 2008, pp.
1-31.

� Sandrine Blazy. Specifying and Automatically Generating a Specializa-
tion Tool for Fortran 90.
Journal of Automated Software Engineering. Vol. 7, numéro 4. Décembre
2000, pp. 345-376.

� Sandrine Blazy, Philippe Facon. Partial evaluation for program compre-
hension.
ACM Computing Surveys, Symposium on Partial Evaluation, Vol. 30,
numéro 3 es. Septembre 1998.

� Sandrine Blazy, Philippe Facon. Partial Evaluation for the understanding
of Fortran programs (extended version).
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Journal of Software Engineering and Knowledge Engineering. Vol. 4, nu-
méro 4, 1994, pp. 535-559.

Revue nationale

� Sandrine Blazy. Comment gagner con�ance en C ?
Technique et Science Informatique (TSI), numéro spécial � Langages ap-
plicatifs �, Lavoisier, Volume 26, numéro 9, 2007, pp.1195-1200 (chro-
nique).

Édition d'actes

� Sandrine Blazy. Actes de la conférence JFLA2008 (Journées Franco-
phones des Langages Applicatifs). ISBN 2-7261-1295-1, INRIA, 2008, 173
pages.

Conférences internationales avec comité de sélection

� AndrewW. Appel, Sandrine Blazy. Separation logic for small-step Cminor.
20e conf. �Theorem Proving in Higher Order Logics� (TPHOLs 2007),
Kaiserslautern, Allemagne. LNCS n�4732, 2007, pp.5-21.

� Sandrine Blazy, Zaynah Dargaye, Xavier Leroy. Formal veri�cation of a
C compiler front-end.
14e �Symposium on Formal Methods� (FM'06), Hamilton, Canada. LNCS
n�4085, 2006, pp.460-475.

� Sandrine Blazy, Xavier Leroy. Formal veri�cation of a memory model for
C-like imperative languages.
7e �International Conference on Formal Engineering Methods� (ICFEM'05),
Manchester, Royaume-Uni. LNCS n�3785, 2005, pp.280-299.

� Sandrine Blazy, Frédéric Gervais, Régine Laleau. Reuse of Speci�cation
Patterns with the B Method.
3e Conf. of B and Z Users (ZB'2003), Turku, Finlande. LNCS 2651, 2003.

� Stéphanie Bocs, Sandrine Blazy, Philippe Glaser, Claudine Médigue, An
automatic detection of prokaryotic coDing sequences combining several
independant methods.
Genome 2000, Int. Conf. on microbial and model genomes, American
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