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Introduction

Introduction

Systémes réactifs

Les systemes réactifs sont des systemes informatiques qui réagissent contintiment & leur envi-
ronnement physiquela une vitesse déterminée par cet environnement. Par celalils s’opposent d’une
part aux systémes transformationnels (les programmes classiquesI'qui disposent de leurs entrées
des leur initialisationl'et délivrent leurs résultats lors de leur terminaison)l'et d’autre part aux
systémes interactifs (qui interagissent continiment avec leur environnementI'mais a leur vitesse
proprel’comme les systémes d’exploitation).

Ce type de systeme est particulierement utilisé dans le cadre du controle des systémes cri-
tiques: transportI'nucléairel’commandes de processus industrielsI'etc ... De par leur fonctionI’
ces systemes doivent impérativement satisfaire des contraintes strictes de fonctionnement. Leur
défaillance peut entrainer des coiits considérablesTaussi bien en terme financier (arrét d’un servicel’
accident entrainant la détérioration de matériell'etc ... ) qu’en terme humain (par exemple dans
le transport aérien ou dans le controle des centrales nucléaires).

Les propriétés qu’on considere sur ce type de systemes consistentI'le plus souventI'en des
relations logiques simples entre les entrées qu’ils recoivent de leur environnement et les sorties
qu’ils lui transmettent. De plusTles propriétés de I’environnement doivent étre fortement prises en
compte pour vérifier que le systeme satisfait une propriété donnée. Cet environnement peut étre
soit une modélisation d’un environnement physique (le “monde réel”)I'soit une abstraction d’un
autre programme informatique. Dans le cas des réseaux de processusl'chaque processus voit les
autres comme faisant partie d’'un environnement global.

De nombreuses recherches ont été entreprises pour vérifier de maniere formelle ce genre de
propriétés (voir [QS82I'CES86] pour les plus anciennes) : une technique formelle consiste & baser
une preuve sur un raisonnement, mathématiquel'plutdt que sur un raisonnement en langage naturel
(qui risque souvent d’étre ambigu). Dans le cadre du langage LUSTRE [HCRP91] (sur lequel se
base le présent travail)I'’outil LEsAR [HLR92bI'Rat92] permet ainsi de vérifier qu'un programme
booléen (ou que l'abstraction booléenne d’un programme plus complexe) de taille raisonnable
satisfait une propriété de sureté.

L’ensemble de ces techniques se heurtent au probleme de la taille des modeles générés. Les
techniques actuelles ne sont guere capables de construire des preuves pour des systemes dépassant
quelques dizaines de millions d’étatsI'ce qui est souvent largement insuffisant. En particulierl’
ces techniques de preuves ne peuvent pas étre appliquées & des réseaux de processus distribuésI’
des que ces réseaux dépassent la centainel'voir la dizaine de processus (10 processus & 10 états
forment un systéme a 10 milliards d’états!). Différentes techniques sont explorées pour pallier &
ce probleme qui empéche leur exploitation industrielle a grande échelle. Dans ce documentI'nous
nous intéresserons a la preuve modulaire.

Preuve modulaire

La preuve modulaire consiste & décomposer un programme en plusieurs sous-programmes de
taille plus petitel'sur lesquels on espére pouvoir utiliser les techniques précédentes. Cette technique




Introduction

nous amene a nous poser un certain nombre de questions:

— Ayant prouvé une propriété d’'un sous-programmel'comment en tirer parti pour vérifier le
programme complet ?

Cette question est a la base de la vérification modulaire. Ayant vérifié une propriété d’un
sous-programmel celui-ci peut étre considéré comme faisant partie de ’environnement des
autres processuslenvironnement quil'des lorsI'peut étre garanti posséder la propriété prouvée.

— InversementI'comment trouver une propriété suffisante d’un sous-programme pour que le
programme complet satisfasse les propriétés désirées?

La propriété a démontrer sur un sous-programme doit étre suffisante pour prouver une
propriété sur le systeme global. Cette propriétéI'difficile a trouver manuellementI'peut étre
générée automatiquement.

— Est-il possible de déduire le code du sous-programme a partir des propriétés qu’il doit satis-
faire?

Si un programme est spécifié de maniere suffisamment strictelil semble plus efficace (en terme
de cofit financierTainsi que de siireté du logiciel) de générer automatiquement I’ensemble des
sous-programmes satisfaisant cette propriétéI'plutot que de construire manuellement un tel
programmelet de vérifier & posteriori qu’il satisfait la spécification désirée.

— Comment étendre la preuve modulaire & un nombre arbitraire de processus?

Un processus d’un réseau voit les autres processus comme son environnement. Il est alors
possible de généraliser la synthese de spécification pour générer un invariant d’un réseau
régulierlet ainsi prouver que le réseau complet satisfait une propriété.

Hypothese synchrone et le langage LUSTRE

Notre travail se place dans le cadre de la vérification de systemes réactifs décrits a ’aide du
langage LUSTRE [HCRP91]. LUSTRE est un langage déclaratif synchrone dédié & la programma-
tion de systemes temps réel. LUSTRE a servi de base a des ateliers industriels de conception de
programmeslcomme Datelier SAGAT'développé et utilisé par Merlin-Gerinlet la prochaine version
de 'atelier CSAOTI'développé par Vérilog pour I’Aérospatiale.

Il repose sur deux concepts originaux: une approche flot de donnée et une interprétation
synchrone.

— L’approche flot de donnée consiste a considérer chaque sortie du systeme comme une fonction
du temps discret. Les opérateurs du langage operent alors sur ces fonctions.

— L’approche synchrone consiste a supposer que toutes les variables du systéeme évoluent si-
multanémentIi.e.I'que le systéeme complet est synchronisé sur une horloge globale.

L’approche suivie pour la vérification consiste a spécifier des propriétés dans le méme langagel'a
I’aide d’un programme “observateur” I'détectant les anomalies de fonctionnement du programme a
vérifier. On étudie alors le programme construit en exécutant en parallele le programme a vérifier
et son observateurl'en tentant de montrer qu’aucune anomalie n’est détectéel'quelles que soient
les suites d’entrées soumises au programme.

Dans ce documentI'nous étendons la notion de processus observateur d’une propriété de stretél’
— d’une part aux propriétés de vivacité (exprimables par un automate de Biichi).

— d’autre part aux réseaux de processus.

10



Introduction

Plan

Dans un premier chapitrel'nous présentons le cadre de notre étude. Les automates a en-
trée/sortie synchrones sont définisT'les techniques classiques de vérification sont rappelées. Une
problématique est alors proposée.

Ce document est ensuite divisé en trois parties:

Synthése de processus: Dans cette premiere partiel'nous étudions la syntheése de programmes.
Le chapitre 2 présente I’état de ’art dans le domaine. Nous concluons en posant le probleme de la
synthese dans le cas des programmes synchrones: il s’agit de générer automatiquement ’ensemble
des programmes quil'dans un environnement correctI'satisfont une propriété donnée. Le chapitre 3
propose de décrire ces solutions & l'aide d’un observateur. L’observateur synthétisé est capable a
tout moment de fournir les comportements possibles de notre programmel'de facon a ce qu’il puisse
satisfaire la propriété désirée. Le chapitre 4 finit de résoudre le probleme de la synthese. L’ensemble
des solutions du probleme de la synthese est décrit: ces solutions sont alors des programmes
exécutables par un ordinateur. Dans le chapitre 5I'nous décrivons quelques exemples de syntheses;
des mesures de performances sont présentées et commentées.

Synthése d’invariants: Dans cette deuxieme partiel'nous étendons la synthese d’un seul pro-
cessusl'a la synthese d’un invariant pour un ensemble arbitraire de processusl'organisés en réseau
régulier. Le chapitre 6 présente ’état de I’art sur la spécification et la vérification des systémes
paramétrés. Dans le chapitre 7I'nous décidons de décrire un réseau constitué d’un nombre ar-
bitraire de processus & ’aide d’une grammaire de réseau [CGJ95]. Nous proposons une nouvelle
technique générale de vérification en définissant un invariant du réseau comme étant un plus petit
point fixe. Un exemple d’application de cette technique est donné. Les deux chapitres suivants
étendent cette technique au calcul de plus grands points fixes. En effetT’alors que la taille du plus
petit point fixe dépend uniquement de celle du systéme (qui est lui-méme généralement infini)I’
la taille du plus grand point fixe dépend fortement de celle de la propriété a démontrer (qui est
généralement de taille réduite). Le chapitre 8 propose ainsi d’exprimer un invariant d’un réseau
linéaire (ou en anneau) comme un plus grand point fixe. Une série d’heuristiques est proposée de
facon a permettre le calcul d’une approximation inférieure de ce plus grand point fixe. Le cha-
pitre 9 étend ce résultat aux réseaux arborescentsI'en décomposant ’'invariant selon le nombre de
branches de ’arbre. Le chapitre 10 présente un certain nombre d’exemples utilisant cette technique
de preuve. Le chapitre 11 propose enfin d’utiliser cette technique comme une aide au calcul d’in-
variants. A l'aide d’exemplesI'plusieurs extensions combinant différentes méthodes d’abstraction
sont proposéesI'permettant de résoudre des problemes complexes.

Implémentation: La troisieme partie décrit I'implémentation qui a été réalisée et qui applique
I’ensemble des algorithmes proposés dans ce document. Le chapitre 12 consiste en un petit manuel
d’utilisation de loutil qui a été réalisé: BANG (pour “Boolean Automata Network Grammars che-
cker”). Certains choix d’implémentation sont discutés. Le chapitre 13 propose des algorithmes pour
calculer 'abstraction de signaux. Ce point est déterminant pour ’efficacité de notre calcul d’inva-
riant. Le chapitre 14 décrit enfin quelques algorithmes de calcul de la post et de la précondition.
Des tests expérimentaux ont été effectués et sont présentés pour choisir le meilleur algorithme.
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Chapitre 1

Problématique et modeles

Dans ce chapitrel'nous présentons les objectifs de ce document et le formalisme utilisé. Apres
la présentation des modeles de langage et de processus synchrones utilisés dans la suitel'nous
décrivons la problématique de la vérification de propriétés sur les langages synchrones. Nous pro-
posons deux solutions pour éviter ’explosion du nombre des états: la modularité et la preuve par
induction.

1.1 Langages et automates

Nous considérons dans ce document une sémantique de traces pour décrire des processus. Le
comportement d’un processus est une séquence de pasl'chaque pas correspondant a la réception
et a I’émission de signaux.

Le modele utilisé est celui des langages synchrones [Hal93]I'tels LusTRE [HCRP91]I'ESTE-
REL [BG92]I' ArRGOs [Mar92]'SIGNAL [GGB87] ou STATECHARTS [Har87]. Il est également le
modele sous-jacent classique des circuits synchrones.

1.1.1 Mots et langages

Nous considérons des processus communicants a l’aide de signaux. Chaque signal est représenté
par un symbole. On appelle alphabet un ensemble fini de symbolesI'représentant des signaux. Soit
X = (2% ...,2"1) un alphabet de taille n. Un événement synchrone z sur X est un ensemble de
signauxl'i.e.['un sous-ensemble de X (z € 2%X). La dénomination synchrone signifie que tous les
signaux d’un événement sont supposés survenir au méme instant.

Une exécution d’un processus synchrone est vue par un observateur extérieur comme une suite
d’événements composés par des signaux de son interface. On définit ainsi une exécution d’un
processus comme étant une trace (ou mot synchrone) sur X. Un mot synchrone 7 sur X est
une suite finie ou infinie d’événements synchrones sur X (7 = (zo,21,...) avec Vi,z; € 2%). La
longueur d’un mot 7 est notée |7| (0 < |7| < 00). On note € le mot de longueur nulle.

Exemple 1.1 :

Soit X = {a,b,c}. Alors {a}['{ale}I'{aIbIt} et ) sont des événements synchrones sur
X. ({a},{b,c},0,0,{a,b},...) est un mot synchrone sur X. O

Un ensemble fini ou infini de mots est appelé un langage. Un processus est décrit par l’ensemble
de ses traces'donc par un langage.
Si T = (xo,...,2,) est un mot fini et 7 = (zg,...,2,,...) un mot de taille quelconquel’on
note 7.7’ la concaténation de ces deux motsli.e.l’
!

I 1
T = (Zoy ooy Ty Ty ey Ty s
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CHAPITRE 1. PROBLEMATIQUE ET MODELES

Notons X > ’ensemble des mots (finis ou infinis)['’X* ’ensemble des mots infinisT’ X * ’ensemble
des mots finisI'et X" ’ensemble des mots de taille n sur X.

Les langages de mots finis peuvent étre utilisés dans la spécification de propriété de terminaison :
lorsqu’une tache est terminéel’on peut s’assurer que le processus est dans un état correct. Dans
un systeme réactifl’'nous nous intéresserons plus particulierement aux mots infinis: le systéme ne
s’arréte jamais.

1.1.2 Awutomates

Soit X un ensemble fini de signauxIet soit 2% I’ensemble des événements sur X . Nous posons
ici une définition des automates de Biichil'adaptée au modele synchrone.

Définition 1.1 :
Un automate a entrée/sortie A sur X est un tuple (Q4,q%,a,04,84) ot

~ @4 est un ensemble fini d’états contenant 1’état initial ¢Y.

- Iy C X et Og4 C X sont les ensembles disjointsI'respectivement des signaux
d’entrée et de sortie.
On appelle configuration un couple formé d’un état et d’un événement d’entrée.

(g,7) € Qa x 214

— 64 CQa x 24 x 204 x Q4 est la relation de transition.

Si Pautomate est dans la configuration (g,i) € Q4 x 2/4Til peut passer dans I’état
q' en émettant la sortie o si et seulement si (q,%,0,q") € §4.

Quand il n’y aura pas d’ambiguité sur la relation de transition['on notera ¢ BN q
o

a la place de (q,7,0,q") € d4.

Lemot 7 = (zg,Z1,...,Tn,...)sur X = [4UO4 est reconnu (ou généré) par ’automate

A=(Qa,q%, 14,04,64) si et seulement s’il existe une suite infinie (go,q1, .- -, qn,---.)
yz 0 Tpn—1Mla

d’étatsl'avec gy = ¢y et pour tout n > 1,g,—1 —O> qn- O
Tn—-1M0Aa

Un tel automate peut donc étre interprété comme un reconnaisseur de langage sur X (ou éven-
tuellement un générateur de langagel'voir [RW89]).

De facon & décrire des propriétés de vivacitéI'nous introduisons un ensemble d’états marqués
F4 C Qa. Un automate & entrée/sortie A sur X est alors un tuple (Q4,q%,I4,04,04,F4). En
posant Fl4 = Q 4'on retrouve le modele initial.

IntuitivementI'pour les mots finisTen réponse & une séquence (ig,d1,.-.,i,—1) d’événements
d’entréel'un tel automate retourne une séquence (0g,01,...,0n—1) d’événements de sortieltelle
qu’il existe une séquence (qo, q1,-..,qs) d’étatsTCavec g0 = ¢4 g, € Fa (Uexécution commence

dans Détat initial et finit dans un état marqué) et pour tout n > 1,¢p—1 LI qn. Dans ce
On—1
casI'ensemble F4 est également appelé ’ensemble des états finals (toute exécution finie doit se
terminer dans un état final).
La séquence (ig Uog,i1 Uo01,...,i,—1 Uo,_1) est appelée une trace de ’automate A. Une telle

trace est un mot sur X.

Définition 1.2 :

— Le mot fini 7 = (xg,x1,.-.,%p—1) sur X = I4 UO4 est reconnu (ou généré)
par lautomate A = (Qa,q%,14,04,04,F4) si et seulement 8’il existe une suite
Ty _1MIla

9,41, ---,qn) détatsTavec qo = ¢%T'q,, € Fa et pour tout n > 1,¢n_1
A
Qn.

Tn_1N04
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1.1. LANGAGES ET AUTOMATES

— Lemot infini 7 = (xo, %1, ...,Zp,...) sur X = [4UO4 est reconnu (ou généré) par
lautomate A = (Q4,¢%,14,04,04, Fa) si et seulement sil existe une suite infinie
I 0 Tn—1MNIa
(90,91, - qn,.-.) d’étatsTavec go = ¢} et pour tout n > 1,¢,—1 —O> gnl
Tn—-1M0Aa

et telle qu’il existe un nombre infini d’indices i tels que ¢; € Fa.

IntuitivementI'comme le mot 7 est infinil'on n’exige plus qu’il se termine dans un
état finall'mais qu’il passe infiniment souvent par un état final.

O

L’ensemble des traces d’un automate A est un langage sur X qui est noté T4 (T4 C X*°).

Définition 1.3 :

Un langage T est dit régulier s’il existe un automate A reconnaissant ce langage (T =
TA). O

Les langages réguliers ont été tres étudiés. De nombreux algorithmes ont été proposés pour effectuer
les opérations classiques (intersection'unionl’complémentationl'etc ... ). Un résumé de ’état de
Part sur les langages réguliers et les automates peut étre trouvé dans [Arn92I'KG95].

Pour qu’un automate modélise un processus réell'il est souvent nécessaire qu’il soit réactif et
déterministe.

Définition 1.4 :

Un automate réactif ne peut pas refuser un événement d’entrée. Il possede donc la
propriété

Vg€ Qa,Vi€2M,30€29,3¢ € Qa,q _l> q
[

Cette définition signifie que la vitesse du processus est déterminée par son environnement (le
processus ne peut pas ralentir son environnement). Nous proposerons dans la suite un algorithme
pour rendre réactif un automate (voir chapitre 3I'page 33).

Définition 1.5 :

Un automate déterministe a au plus une réaction possible a un événement d’entrée
donné. Il possede donc la propriété

Vq € QA;Vi € 2IA7V01702 € 2OA7Vq£7qg € QA;
qo—z>q£ etqo—z>q§ = 02 =01 et ¢y =q]
1 2

Dans ce casl'on préfere remplacer la relation de transition par une fonction de transition
et par une fonction de sortie. Un automate déterministe A est alors défini par un tuple
(QA7 q0A7 IA; OA7 637 62) ol

- 63 € Q4 x 214 — Q4 est la fonction de transition.
Si lautomate est dans la configuration (g,i) € Qa x 2/4T1’état suivant est
53 (a,1) € Qa.

— 09 € Qa x 214 — 294 est 1a fonction de sortie.

Si automate est dans la configuration (g,i) € Q4 x 2/4Tlautomate émet I’évé-
nement de sortie 69 (q,i) € 294.
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CHAPITRE 1. PROBLEMATIQUE ET MODELES

En d’autres termesI’

Va,q' € Qa, Vi€ 24, Yoe 294, ((¢,0) = ( 69(g,i),00(q,0) ) ) = a5

Les programmes réels sont normalement déterministes. On s’attend a ce qu’ils répondent toujours
de la méme maniere & des suites d’événements extérieurs identiques. Il est généralement admis
quel'dans les systemes critiquesI'tout forme de non déterminisme est & proscrire.

Les automates non déterministes sont cependant tres utilisés pour spécifier des propriétés ou
des comportements qui ne sont pas entieérement connus (ils peuvent par exemple représenter une
abstraction d’un autre automatel'ou un modeéle d’un environnement physique).

1.1.3 Opérations sur les automates
1.1.3.1 Pré et postcondition

Soit A = (Qa,q%,1a,04,54) un automate. Soit @ C Q4 un ensemble d’étatsTet I' C @ 4 x 214
un ensemble de configurations.

Définition 1.6 :

La fonction de précondition pre calcule ’ensemble des configurations prédécesseurs
d’un ensemble d’états donné.

pre(Q) = {(g,1) €Qax2" |3 €Q30€2%, ¢S4 }

La fonction de postcondition post calcule I’ensemble des états successeurs d’un en-
semble de configurations donné.

post(l') = {q'EQA|EI(q,i)€F,E|0€20A,q—i>q'}
o

O

1.1.3.2 Projection

Soient A = (Qa,q%,14,04,04) un automatelet O’ C O4.
Définition 1.7 :
La projection 4 | O' de 'automate A est Pautomate (Qa4,¢%,14,0',8") ou
V(q,i,0',¢') € Qa x 214 x 29" x Qu,
(¢,i,0,¢') €8y = o204\ (g,i,0'Uo,q') € da

O

La projection conserve la réactivité et le déterminisme.

IntuitivementI’un systéme peut posséder des signaux internesl'invisibles de l’extérieur. La
fonction de projection permet de calculer les traces “externes” du processus (dans lesquels les
signaux internes n’interviennent pas).
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1.1. LANGAGES ET AUTOMATES

1.1.3.3 Produit synchrone

Le produit synchrone est 'opération de base pour faire communiquer des automates.
Définition 1.8 :

Soient A1 = (Q1,4¢Y,11,01,81) et Ay = (Q2,49, I, 04, d5) deux automates. Leur pro-
duit synchrone A; x A, est un automate

Ar x As = (Q1 x Q2,(q7,43), (11 \ O2) U (I \ 01), (01 \ I) U (02 \ I1), 012)

ou

(Q1,Q2)—Z>(QLQQ) — dhehinOy, 3FelNOy,

llu(iﬂll) '

(l2 UO)ﬂO1 ql

l2U(imI2) '
=

(ll UD)ﬂOQ q2

O

IntuitivementI'ce produit synchrone est équivalent & “connecter” les entrées/sorties de A; avec
celles de As portant le méme nom. Dans la section 7.2.4'page 78'nous présenterons une technique
de renommage permettant de généraliser le produit synchrone et de modéliser des “connections”
quelconques.

1.1.4 Circuits booléens
1.1.4.1 Méthodes énumérative et symbolique

La premiere technique d’implémentation des automates est dite énumérative. Elle consiste
a coder la fonction de transition explicitement dans un tableau (ou équivalent). De nombreux
algorithmes efficaces ont été développés et implémentés sur ce genre de structure (par exemple
dans les outils ALDEBARAN [FGK196] ou CONCURRENCY WORKBENCH [CPS89]). La partie III
décrit une telle implémentation (BANG [Les97al).

Le principal défaut de cette implémentation est ’espace nécessaire pour stocker explicitement
un grand nombre d’états et de transitions. Pour pallier a ce problemel'des méthodes symboliques
ont été proposéesI'qui permettent de représenter la fonction de transition par une formule. Si on se
limite au cas booléenlcette formule peut se coder de fagon efficace & I’aide de BpD (“Binary Deci-
sion Diagram”). Par contrel'certains algorithmesI'comme ’abstraction (voir chapitre 13page 151)
ou la minimisation'peuvent étre moins performants en symbolique qu’en énumératif.

Dans la section suivanteI'nous présentons un modele de circuits booléens [Hal94]. Les langages
synchrones LUSTRE['ESTEREL et ARGOS peuvent étre aisément compilés dans ce format.

1.1.4.2 Définition

Soit IB = {0, 1} I’ensemble des booléens. Nous utiliserons par la suite les équivalences classiques
entre les ensemblesIles fonctions booléennes et les formules booléennes. A toute formule booléenne
B sur un ensemble {bg, b1, ...,b,_1} de variables booléennes sont associés:

1. une fonction booléenne (notée également B) de IB" dans BB définie par
Vb € B", B(b) = Blby/bo,...,bn—1/bn_1]

ou Blbg/bo,...,bn_1/bn_1] est égale a la valeur de la formule B dans laquelle on a remplacél’

pour tout iI'la variable booléenne b; par la valeur b; de la i®™® composante du vecteur b.

17
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2. un sous-ensemble de B™ (noté également B) défini par

VbeB", be B < B(b)=1

On peut maintenant définir les circuits booléens.
Définition 1.9 :

Un circuit booléen C & n variables d’étatI'm variables d’entrée et k variables de sortie
est un tuple (Initc,d2,89) ou

— Une configuration du circuit est un couple (g,i) € B™ x BB™.

q € IB" est un vecteur de valeurs booléennes appelé état du circuit. Nous dirons
que le circuit se trouve dans I’état g silpour tout j tel que 0 < j < n — 1Tla jome

variable d’état du circuit a pour valeur la j°™¢ composante du vecteur g.

¢ € IB™ est un vecteur de valeurs booléennes appelé événement d’entrée du circuit.
IntuitivementI'chaque composante ¢; de ¢ correspond & un signal d’entrée. Le
signal est dit présent si la valeur de cette composante est a vrail'et absent dans
le cas contraire. Nous dirons que i est 'entrée courante du circuit sil'pour tout j
tel que 0 < j < m — 1I'la j®™¢ variable d’entrée du circuit a pour valeur la j®™e
composante du vecteur .

— Initc C IB" est une formule booléenne décrivant I’ensemble des états initiaux.

On se limite en général & un seul état initial : Initc est alors un monome complet
des variables d’état.

- 53 € B — IB" est la fonction de transition.
Si (q,i) € B""™ est une configuration du circuitT1’état suivant est 5g(q, i).

~ 69 € B"™™ — BF est la fonction de sortie.
Si (g,i) € B"™™ est une configuration du circuitl'le circuit émet ’événement de
sortie 69 (g,4). L’événement de sortie est interprété de la méme maniere qu'un
événement d’entrée.
Par la suitel'il sera également utile de considérer 58 et 68 comme un seul vecteur
de n + k fonctions de B"™™ dans IB. On note 6., I'pour 0 < j < n — 1Tla jéme
composante du vecteur §¢ = [(%]ogjgn,l Tet pour n < j < n+k—1Tla (j —n)®™e
composante du vecteur 69 = [6é]n§j§n+k_1. Si (g,i) € B"™T'on peut donc

écrire dc(q,4) = (0%(q,4), ... , 681 (q,1)).
Comme précédemmentI'nous pouvons décrire des propriétés de vivacité en introduisant
la formule booléenne F C IB"I'décrivant I’ensemble des états finals. O

Notation: Un ensemble de configurations du circuit est un ensemble de couples formés d’un
état et d’'un événement d’entrée. Il peut étre représenté par une formule booléenne des variables
d’état et des variables d’entréel'ou de fagon équivalente par une fonction booléenne. Par la suitel’
nous utiliserons indifféremment ces trois notations. Ainsil'si I' est un ensemble de configurations
et (g,7) une configurationl'la proposition

(g,1) est élément de T.
peut s’écrire

((@i)el) <= (@Ai)=T) < (D(gi)=1)

Un circuit booléen est une implémentation d’un automate déterministe. Les définitions concer-
nant les automates s’appliquent donc de la méme maniere.
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La plupart des fonctions de base sur les circuits booléens ont été implémentées dans ’outil BAC
de Halbwachs ([Hal94]) : les pré et postconditionsI'l’accessibilitéIetc ... Dans la partie III'une
amélioration de ’algorithme de calcul de précondition sera présentée au chapitre 14I'page 159. Un
nouvel algorithme de calcul des abstractions de signaux (voir section 7.2.3page 77) sera présenté
chapitre 13I'page 151.

1.2 Expression d’une propriété par un observateur synchrone

1.2.1 Expression d’une propriété

Il existe plusieurs facons d’exprimer formellement des propriétés sur des systemes de transitions.

1. Par comparaison de structure:

Les propriétés sont exprimées a ’aide d’un automate (non déterministe). On définit alors des
relations de simulation sur les structures des automates pour vérifier qu’une implémentation
satisfait la propriété.

2. Par inclusion de traces:

Ce cas est un sous-cas du précédent. Une propriété est modélisée par ’ensemble des traces
d’un automate. Un processus satisfait cette propriété si le langage de ses traces y est inclus.

On rappelle que l'inclusion des traces est équivalente & la simulation forte lorsque les auto-
mates considérés sont déterministes.

3. Par utilisation d’une logique:

Les traces d’'un processus sont exprimées a ’aide de formules de logique temporelle sur le
modele. Les logiques les plus connues sont PTL (logique linéaire) et CTL (logique arbores-
cente).

Nous allons plus particulierement nous intéresser a ’inclusion des traces. Nous pouvons distinguer
deux types de propriétés: les propriétés de stireté et les propriétés de vivacité.

Une propriété de streté exprime que “quelque chose de mauvais” ne se produit jamais durant
Pexécution du systeme. Par exempleI'T’exclusion mutuelle (voir chapitre 10I'page 109) ou I’absence
de blocage sont des propriétés de stireté. Une propriété de vivacité exprime que “quelque chose de
bon” se produit immanquablement durant ’exécution du systeme. Par exemplel'la terminaisonI’
I’absence de famine ou la garantie de service sont des propriétés de vivacité.

Définition 1.10 :

— Une propriété de siireté (“safety property”) ¢ sur 'ensemble de signaux X est un
sous-ensemble préfixe-clos de X *>°T'i.e.I'telle que la condition suivante est vérifiée

T€p — (7 €y pour tout préfixe fini 7’ de 7. )

— Une propriété ¢ sur X est une propriété de vivacité (“liveness property”) si et
seulement si

Pour tout trace finie 7'l existe 7' telle que 7.7’ € ¢
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e
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F1G. 1.1 — L’observateur d’une propriété

1.2.2 Vérification

Soit A un automate et ¢ une propriété. ¢ est donc modélisée par un ensemble de traces T,.
Vérifier que 'automate A satisfait la propriété ¢ revient donc & montrer que ’ensemble des traces
de A est inclus dans T,.

Ty C T,

Notons T_w = X *°\T,, le complémentaire de T,,. ClassiquementIl’inclusion précédente est remplacée
par

TAﬁT_wzﬁ)

1.2.3 Observateur d’une propriété

Cette section montre comment une propriété peut étre spécifiée a ’aide d’un observateur syn-
chrone [HLR93]. Un observateur synchrone est un processus capable d’observer le comportement
d’un autre processusI'sans modifier ce comportement. Il prend en entrée les signaux d’entrée et
de sortie du processus observé (appelés signaux de communication)I'et émet un ou des signaux
d’alarme caractérisant la propriété (voir figure 1.1).

1.2.3.1 Observateur d’une propriété de sureté

L’observateur d’une propriété de stireté ¢ sur X peut étre modélisé par un automate

Qw = (an; qgaXa {afo},&p)

ot g, est un nouveau signal (o, ¢ X)Tappelé signal d’alarmelémis lorsque la trace des événements

d’entrée ne vérifie pas la propriété .
Propriété 1.1 :

Un automate A satisfait la propriété de sireté ¢ si et seulement si la composition
synchrone de A et de observateur de ¢ n’émet jamais le signal d’alarme «,. O

Remarque: Ces deux approches sontI'bien entendul'équivalentes.

TaNT, = ) < TanTy, CX*
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1.2.3.2 Observateur d’une propriété de vivacité

L’observateur d’une propriété de vivacité ¢ sur X peut étre modélisé par un automate

Qcp = (qug?Xa {afp}76<ﬂ)
ou afa est un nouveau signal (afo ¢ X)lappelé signal de vivacitéI' émis lorsque la trace des
événements d’entrée conduit a un but de la propriété ¢.

Propriété 1.2 :

Un automate A satisfait la propriété de vivacité ¢ si et seulement si la composition
synchrone de A et de 'observateur de ¢ émet infiniment souvent le signal de vivacité

I
Q. O

1.2.3.3 Observateur d’une propriété : cas général

On utilise la propriété suivante
Propriété 1.3 :

Toute propriété correspondant a un langage régulier est 'intersection d’une propriété
de stireté et d’une propriété de vivacité. O

Une propriété ¢ peut donc toujours étre écrite sous la forme ¢ = ¢* N /T ol p* est une
propriété de siireté et ' est une propriété de vivacité. Un observateur est donc un automate
(Qp,q2, X, {as,al},d,) ol af et o, sont respectivement le signal d’alarme et de vivacité.

On a I’habitude de considérer le produit de I'automate et de son observateur plutot que 1’au-
tomate seul. En d’autres termes['on consideére un programme intégrant une spécificationI'plutot
qu’un programme et une spécification séparée.

Ces définitions sontI'bien entendul’équivalentes a celle des automates de Biichi.

1.2.3.4 Observateur et circuit booléen

Un observateur peut étre implémenté par un circuit booléen & deux sorties. Ces sorties peuvent
étre définies par une formule booléenne des états et des entrées du circuit. TraditionnellementI'on
appelle invariant (noté 7) la négation de la formule définissant le signal d’alarme. Une propriété
de siireté est vraie si le signal d’alarme n’est jamais émisl'ou inversement si 'invariant est toujours
vrai.

Un observateur implémenté par un circuit booléen est donc un tuple (Initc,dc,Zc, Fo) ou af,

et o/, sont respectivement émis dans les configurations de Z¢ et F.

Remarque: Un circuit booléen est par définition une implémentation d’un automate détermi-
niste. Les observateurs nous permettent de modéliser des comportements non déterministes.

1.2.4 Environnement et vérification
1.2.4.1 Pourquoi définir un environnement ?

La caractéristique principale des systeémes réactifs est qu’ils interagissent fortement avec leur
environnement physique. Les propriétés de I’environnement doivent donc étre fortement prises en
compte pour concevoir et vérifier de tels systemes.

Ainsil'le probleéme de la vérification peut souvent se poser de la facon suivante:

Vérifier que dans ’environnement ETle processus P satisfait la propriété .
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ExPlE=yp
L’environnement peut étre défini par

— Un autre processus: il suffit de vérifier que le produit synchrone de P et de ce processus
satisfait la propriété.

— L’abstraction d’un processus complexe: il est rarement nécessaire de considérer I’environne-
ment dans son ensemble. Seuls quelques aspects de son comportement suffisent & la satisfac-
tion de la propriété.

— Un environnement physique: il est alors nécessaire de modéliser son comportement de ma-
niere formelle. Ce travail est en général une tache complexe a laquelle on ne s’intéressera pas
ici.

Dans les 2 derniers casl'’environnement peut étre décrit par un processus non déterministel’
traduisant le fait qu’on ne s’intéresse qu’a certains comportements de cet environnement.
1.2.4.2 Modélisation de ’environnement par un observateur

Nous proposons ici de modéliser un environnement non déterministe par un observateur déter-
ministe. Dans la suiteI'nous nous limiterons aux propriétés de stireté sur ’environnement.
Considérons le produit synchrone Q0g x P x €),,.
Propriété 1.4 :

Le processus P satisfait la propriété de streté ¢ dans ’environnement E si et seulement
si pour toute exécution de g x P x (), n’émettant pas le signal aj;I'le signal af, n’est
jamais émis. O

Il est a noter que cette propriété n’est pas équivalente a la proposition suivante :

Le processus P satisfait la propriété de streté ¢ dans 'environnement E si et seulement
si pour toute exécution de {1 x P X Q,I'des que le signal af, est émislle signal aj; a
été déja été émis au moins une fois dans le passé.

En effetI Q0 peut étre dans un état oti le signal aj, n’est pas émisI'mais ou il le sera inéluctablement
dans le futur. Un tel observateur est dit non extensible.

Définition 1.11 :

Un observateur déterministe 2, = (Qw,qg,X, {afp},(ig,dg) est dit extensible (ou
“causal”) si et seulement si
V(g,r) € Qp x 2%, 60(q,2) =0 = 3a' € 2%,67 ( 6&(g, ), 2" ) =10
O
Un observateur est donc extensible si et seulement si I'a partir de tout état n’émettant pas le signal

a;, Il existe une exécution infinie de 'automate ne ’émettant pas. Un algorithme permettant de
rendre extensible un observateur sera proposé section 3.2.1.1'page 35.

1.2.4.3 Les environnements des circuits booléens

Soient un automate A et les observateurs d’un environnement Qg et d’une propriété Q,I'
implémentés par des circuits booléens. On se limite aux propriétés de sureté sur ’environnement.

En considérant le produit de ces trois circuitsT'on obtient un nouveau circuit C' possédant trois
sorties supplémentaires :

— Le signal de stireté de ’observateur de la propriétéI'dont l’absence est codé par 'invariant
Ic.
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— Le signal de vivacité de I'observateur de la propriétél'codé par la finalité Fc.

— Le signal de stureté de ’observateur de ’environnementI'dont I’absence est codée par I’asser-
tion Ac.

Si on se limite aux propriétés de suretél'on peut dire que

L’automate A satisfait la propriété ¢ de sureté dans ’environnement E si et seulement
si pour toute exécution infinie du circuit C' pour laquelle A reste toujours vraiel'Z¢
reste également toujours vrai.

1.3 Vérification de propriétés

1.3.1 Principe
1.3.1.1 Ensemble des états accessibles

Soit Q, = (Qw,qg,X, {a},6,) la composition d'un programme et d’un observateur d’une
propriété de stireté . La vérification que 2, n’émet jamais le signal d’alarme a, repose sur le
calcul des états accessibles de I'automate.

Définition 1.12 :

Un état ¢ € @, est dit accessible si et seulement s’il existe une exécution finie
(42, 91,92, -.,q) atteignant . O

Soit R C (), 'ensemble des états accessibles de €. Cet ensemble est défini par un plus petit
point fixe.

@ € R
(qER et Eli,o,q—i>q’) = JeR
o

ou de maniere équivalente en utilisant la fonction de postcondition définie section 1.1.3.1I'page 16"

a9 R

S
post(R) € R

L’ensemble des états accessibles R est donc calculé par itération

Ro = {qg}
Ri—i—l = Rz U pOSt(Ri)
i—00

Pour les systemes & états finisI"auxquels nous nous sommes jusqu’a présent limitésI'ce calcule
converge. Pour les systémes infinisI'il ne converge en général pas (R est souvent lui-méme infinil’
voir chapitre 6I'page 59). Mais méme dans le cas finil'cette technique est limitée par I’explosion
du nombre des états.

1.3.1.2 Méthode symbolique

Les circuits booléens permettent de calculer une représentation symbolique de ’ensemble des
états accessiblesI'sans avoir a les énumérer explicitement. Chaque état est en effet codé par un
mondéme complet des variables d’étatI’et tout ensemble d’états par une formule booléenne des
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variables d’état (voir section 1.1.4I'page 17). Un algorithme de calcul de la postcondition a été dé-
veloppé dans [Rat92] et implémenté dans [Hal94] (voir chapitre 14I'page 159). Il permet d’effectuer
le calcul de point fixe précédent sur des formules booléennes: R € B" — IB.

Ro = ¢
Riv1 = RiV pOSt(Ri)
i—00

Pour des systémes plus générauxI'dont la partie donnée contient par exemple des entiers (et plus
seulement des booléens)I'le calcul exact des états accessibles est en général impossible. Différentes
méthodes d’approximation ont été étudiées permettant de calculer un sur-ensemble des états
accessibles. Dans le cas des contraintes linéairesI'l’outil PoLkA [HMP95THPR94] calcule ainsil’a
I’aide de polyedresI'un sur-ensemble du domaine que peuvent prendre ces valeurs.

Un autre axe de recherche consiste a utiliser des systémes d’aide & la démonstration (“theorem
prover”)Tafin de construire un systéme abstraitI'sur lequel des propriétés de stireté peuvent étre
vérifiées. Cette technique consiste a exprimer des relations entre des prédicats de fagon a déterminer
un sur-ensemble des états accessibles. Dans la section 11.4I'page 132I'nous combinerons le calcul
d’invariantI'qui est le sujet principal de ce documentT'avec les techniques développées par Saidi et
Graf [Sai96I'GS96]'pour vérifier des réseaux paramétrés de processus infinis.

1.3.2 Vérification modulaire

Afin d’éviter ’explosion du nombre des états due au produit synchronel'il semble naturel de
décomposer le probleme de la vérification en plusieurs sous problemes plus simplesTet d’effectuer
une preuve modulaire. Pour fixer les idéesI'considérons deux processus P; et P et une propriété ¢.
Afin d’éviter le calcul du produit synchrone P; x P,T'une preuve modulaire consisterait a chercherl’
connaissant P,I'une propriété ¢ nécessaire et suffisante que doit vérifier P, pour que P, X P;
satisfasse . En pratiquel'il est rarement possible de trouver une propriété a la fois nécessaire et
suffisante. Pour les problemes de vérificationI'on s’intéresse plutot & une propriété suffisante. En
notation tout a fait informellel'cette propriété pourrait étre notée

Y = (P2= )

Il suffit alors de vérifier que Py |= (P2 = ¢)I'pour que P, X P2 |= ¢ (voir figure 1.2). Bien entendul’
on espere que le colit du calcul de P, = ¢ sera plus faible que celui du calcul direct.

L’intéret des observateurs est de pouvoir exprimer les processus et les propriétés sur ces pro-
cessus dans un méme formalisme: aussi bien les processus que les propriétés sont modélisés par
des automates. Dans le cas de la synthese modulairel'cela signifie que PiI'P>I'p et surtout P» = ¢
sont des automates. La vérification modulaire peut donc se ramener au probleme de la synthese
de spécification. Ce probleme sera étudié dans la partie I de ce document.

1.3.3 Cas des réseaux réguliers

La vérification modulaire peut étre aisément étendue a plus de 2 processus. Soient n processus
P TPT... TP, communicants et ¢ une propriété. Le probleme de la vérification modulaire est
alors le suivant:

Connaissant les n — 1 processus PI'... T'P,T'trouver une propriété ¢, 1 nécessaire
et/ou suffisante que doit vérifier P; pour que le produit synchrone

P xPy,x...xP,

vérifie la propriété ¢.
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(a) Vérification du produit synchrone (b) Vérification modulaire

F1G. 1.2 — Vérification de propriétés sur des processus communicants

A la limiteI'cette idée peut étre utilisée pour vérifier des propriétés sur des réseaux paramétrés de
processusli.e.I'de vérifier une propriété sur n processusl'quelle que soit la valeur de n. Ainsilsi on
fait tendre n vers 'infini et qu’on définisse ¢ par

¢ = U wn
n
on obtient le résultat suivant :

(Vn, P, E¢) = (Vn, Pix...xP, E ¢)

Ce résultat est appelé principe d’inductionlet ¢ est appelé un invariant du réseau.
Plus formellementI'considérons un ensemble de k processus {P4,..., Py} et la famille de pro-
cessus F définie par

Vi=1...k, (PeF) et (P,P'eF = P xP'ecF)

F est appelé un réseau binaire de processus (voir chapitre 9'page 99). Soit une propriété ¢ et soit
=< une relation d’ordre sur les processusI'compatible avec I'i.e.I'telle que

(PIjPII et PII':@) — (Pl|:(p)
La preuve par induction consiste a déterminer un processus IT'appelé invariant du réseaul'tel que

Vi=1l...k, P =< I
IxI < I

Proposition 1.1 :
(Principe d’induction)
(I'E¢) = (VPeF, P[E y)
O

Toute la difficulté de cette technique réside a déterminer ’'invariant I. La partie II de ce document
présentera I’état de ’art dans le domaine et proposera une nouvelle technique de calcul d’invariants
a base de points fixes.
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Premiere partie

Synthese de processus
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Chapitre 2

Introduction a la synthese de
processus

2.1 Probléme de la synthese

Certains aspects de la synthese des processus synchrones ont été traités dans [Les94].

2.1.1 Vérification modulaire

Revenons sur le probleme de la vérification de propriétés sur un processusl'tel qu’il a été posé
section 1.2.4'page 21.

Le processus P satisfait-il la propriété ¢ dans ’environnement E7?7

ExPlEy ?

Le processus P est généralement généré par un compilateur['’environnement E peut étre soit un
autre processusl'soit une modélisation d’un environnement physique.

Les algorithmes actuelsI'qui fonctionnent selon le principe du calcul des états accessiblesI'ne
permettent pas de vérifier des propriétés sur des programmes de grande taille. Dans la section 1.3.2I"
page 24I'nous proposonsI'pour pallier & ce problemel'd’effectuer des preuves modulaires .

Supposons que le processus P puisse se décomposer en deux processus P; et Py :

P = P1 X P2
La preuve modulaire consiste a

1. Déterminer une propriété p, qu’il est nécessaire et suffisant que P satisfassel'pour que le
produit £ x P; x P, satisfasse la propriété ¢.

2. Vérifier que le processus P, satisfait 5.

Le chapitre 3 va proposer des algorithmes symboliques permettant le calcul d’une propriété .

2.1.2 Synthese de processus

Plus généralementl'le probleme de la synthese est posé de la maniere suivante: un environne-
ment F précis est définil'une propriété ¢ assez stricte est spécifiée. Au lieu d’écrire une implémen-
tation de P et de vérifier qu’elle satisfait ¢ dans l’environnement ET'on cherche a synthétiser le
processus le plus général vérifiant cette propriété:

Etant donnés un environnement E et une propriété pI'quel est le processus P le plus
générallsatisfaisant ¢ sous I’environnement E?

29



CHAPITRE 2. INTRODUCTION A LA SYNTHESE DE PROCESSUS

La synthese permet ainsi de déterminer des stratégies gagnantes dans des problemes de jeuxI'
ou de dériver un programme & partir d’une spécification.

Si on suppose que les processus F et P peuvent générer respectivement les signaux =g et xpl’
ce probleme peut étre envisagé de plusieurs manieres :

— Dans la théorie des jeuxI'E et P sont vus comme deux joueurs choisissant chacun a leur tour
une valeur pour zg et xpl'respectivement. E joue le premier. Le but du joueur F est de
parvenir & la violation de p(zg,zp). Celui du joueur P est de contrer les ambitions de E: &
chaque coup de ETP doit déterminer une stratégie pour ne pas perdreli.e.I'pour préserver
p(zp,zp).

— Le paradigme de Skolem est basé sur l’observation que la formule (Vzg)(3zp)p(zg,zp) est

équivalente a la formule du second ordre (3f)(Vzg)p(zg, f(zg)). La synthese de P peut
donc se ramener & la détermination de la fonction f.

— Dans la théorie des superviseurs (voir [RW87'RW89] ainsi que I'implémentation qui en a été
faite dans [HW92])I'P n’est pas un programme du méme type que E. E est décrit par un
automate recevant des événements discrets (DES pour “Discrete Event Systems”). P est un
superviseur qui peut autoriser ou interdire certaines transitions de E. Le probleme est alors
de synthétiser un superviseur P tel que E supervisé par P satisfait la spécification .

Ce dernier point est devenu un classique de la synthese. Dans la section suivantel'la théorie des
superviseurs va étre rappelée.

2.2 Générateur et superviseur (théorie de Ramadge et Won-
ham)

Cette section présente les bases de la théorie des processus a événements discrets (ou DES pour
“Discrete Event Systems”)I'décrite dans [RW87T'RW89).

Les processus a événements discrets sont des systemes discretsTasynchrones (ils n’entrent donc
pas dans le cadre synchrone de notre modele)I'et éventuellement non déterministes. Les signaux
d’entrée et de sortie ne sont pas distingués.

2.2.1 Controle des processus a événements discrets

Soit A = (QA,q%,XA,(O,(Sg,FA) un automate (qui est plutot appelé générateur dans cette
théorie) sans signaux de sortie et ou 62 est une fonction non totale. On dit que dans I’état ¢ € Q 2T

le signal x est accepté si 6§(q, x) est défini. Cette vision est équivalente a celle des observateurs:
un signal d’alarme est émis lorsque la fonction de transition n’est pas définie.
L’ensemble X des signaux est partitionné en signaux controlables et signaux incontrélables.

X = X UX, XcNXpe =10
Une fonction de controle (“control pattern”) est une fonction
v : X—=>B

Un signal z est autorisé si y(z) = 1let interdit si y(z) = 0. On a donc Yz € X,,., y(z) =1 (tous
les signaux incontrélables sont autorisés). v permet de définir une nouvelle fonction de transitionl’
dite fonction de transition controlée

68 ¢ (X - B )xQaxX —Qa
avec

Q i 6% fini
Q _ ) 0i(g,x) sidf(g,x) est définie et y(z) =1
0 (1, ¢,2) = { indéfini  sinon

30



2.2. GENERATEUR ET SUPERVISEUR. (THEORIE DE RAMADGE ET WONHAM)

Alors I'automate
Ac = (QA;qOA;Xawad?aFA)

est une version de A admettant un controle externe. Il est appelé processus & événements discrets
controlés (o CDEP pour “Controlled Discrete Event Process”). Le controle consiste alors a dé-
terminer pour chaque état ¢ une fonction de controle v telle que le processus controlé A, vérifie
la propriété recherchée.

2.2.2 Superviseur
Un superviseur (“supervisor”) est un couple
S = (5,9)
ol
S =(Qs,q%, X,0,0%, Fs)
est un automate déterministe et ot
® : Qs— (X —B)
est une fonction de controle appelée “state feedback map”. Pour tout ¢ € QsT
v = ®(ge(X—-B)

est une fonction de controle. On peut alors coupler S et A.. On définit ainsi le processus a
événements discrets supervisé (SDEP pour “Supervised Discrete Event Process”) comme étant

S/AC = (QSXQAv(qqugl)vXawa(sgxa?vFSXFA)

2.2.3 Probleme de la synthese

Etant donné deux langages 17 et T sur XT'le probleme de la synthese revient a déterminer un
superviseur S tel que

T1 - TS/AC - T2

Dans [RW87TRW89]I'des conditions nécessaires et suffisantes sont données sur Ty et T pour que
le probleme soit soluble.

Le principal défaut de cette technique est d’utiliser des algorithmes énumératifsI’qui peuvent
provoquer une explosion du nombre des états. Selon le modele de la section 1.3.1.2I'page 23I'nous
allons présenter dans la suite des algorithmes symboliques qui permettent d’éviter la construction
du graphe des états.

2.2.4 Commentaires

Dans notre approchel'nous utilisons des communications synchrones et des processus a en-
trée/sortie. Ainsil'les signaux incontrolables et controlables correspondent respectivement aux
signaux d’entrée et de sortie de nos processus. La fonction de transition controlée correspond a la
fonction de sortie du processus (i.e.['la fonction qui calcule les valeurs & donner aux sorties)I'et le
SDEP correspond au processus synthétisé lui-méme.

Ramadge et Wonham donnent des résultats d’existence sur les langages. Les preuves de ces
résultats fournissent des algorithmes énumératifs. Nous nous proposons dans la suite de définir
des algorithmes ne raisonnant plus sur les langages mais sur les ensembles de configurations. Ces
algorithmes peuvent alors étre implémentés de facon efficaces pour les circuits booléens.
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2.3 Observateur et synthese

Nous proposons d’utiliser les observateurs synchrones (voir section 1.2I'page 19) pour spécifier
et résoudre le probleme de la synthese. Par la suitel'ces observateurs seront implémentés de facon
efficace a l’aide de circuits booléens.

Soient Q1 et (1, des observateurs respectivement d’une assertion sur I’environnement et d’une
propriété. Notre but est de générer ’ensemble des programmes P vérifiant la propriété ¢ lorsqu’ils
fonctionnent dans un environnement E vérifiant ’assertionlet tels que

— Le programme P est réactif: comme on s’intéresse aux exécutions infiniesI'notre solution ne
doit pas se bloquer. A chaque fois que P émet un événement de sortiel'il doit étre sir de
pouvoir satisfaire la propriété ¢ dans le futur (& conditionT'bien sirI'de fonctionner dans un
environnement correct).

— Le programme P est déterministe: P doit étre un programme réell'qui réagit toujours de la
méme maniere a des séquences d’événements d’entrée identiques.

Dans le chapitre 3'nous proposerons un algorithme pour calculer ’observateur le plus géné-
ral de la solution du probléeme de synthése. Nous en déduirons un programme exécutable (i.e.l’
déterministe) dans le chapitre 4.

32



Chapitre 3

Synthese d’observateurs

Le probleme de la synthese de systemes réactifs va étre résolu en deux étapes. Dans ce chapitre
nous allons calculer un observateur décrivant la solution non déterministe la plus générale. Dans
le chapitre suivantI'nous calculerons explicitementI'a ’aide d’oraclesI'I’ensemble des programmes
déterministes solution de ce probleme.

Nous nous limitons a des propriétés de siireté sur I’environnement, : ’observateur de ’environ-
nement (g ne peut émettre qu’un seul signal d’alarmel'a$I'lorsque ’hypothése (ou assertion) sur
Penvironnement est violée. Nous supposerons de plus que les observateurs sont extensibles (voir
section 1.2.4.2'page 22).

3.1 Probleme et solution de la synthese

3.1.1 Spécification

Soient Qg et Q, respectivement un observateur d’un environnement (donc d’une propriété de
stireté) et un observateur d’une propriété .

Définition 3.1 :
On appelle spécification le produit synchrone Qg x Q,I'noté Sg . O

Quand il n’y aura pas d’ambiguité sur la spécification considéréeI'nous noterons souvent S a la
place de Sg,,. Notre but étant d’implémenter la synthese de processus de facon symbolique (i.e.T’
pour les circuits booléens)['nous ne nous intéresserons qu’aux spécifications reconnues par un
observateur déterministe. Bien entendul'cela n’implique pas que ’environnement et la propriété
soient déterministes. Dans le reste de ce chapitrel'nous considérerons la spécification

S = (Q? q07 I U 07 {aSE‘7ai77ai7}76Q7 60)

Une spécification prend en entrée les signaux d’entrée et de sortie du systemel'et émet en sortie
les trois signaux d’alarme ajl'af, et afp : ces signaux sont émis respectivement lorsque ’hypothese
sur l’environnement est violéel'la propriété de streté est violéeI'un état marqué est atteint (voir
section 1.2.1Tpage 19T et figure 3.1). Ces trois signaux permettent de définir respectivement 3

ensembles de configurations:
— L’assertion .A sur l’environnement ot le signal d’alarme af de ’environnement n’est pas
émis.
A = { (q,i,0) € @ x 21 x 29 | a3, & 69(q,i,0) }

A représente I’ensemble des configurations décrivant un comportement correct de ’environ-
nement.
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FiG. 3.1 — Une spécification

— L’invariant 7 ou le signal d’alarme «, de la propriété n’est pas émis.

I = { (¢,5,0) € @ x2' x 29 | i & 6°(q,i,0) }

— La finalité F' qui émet le signal de vivacité afo de la propriété.

F = { (q,i,o)EQXZIXZO|afp€60(q,i,o) }

Un circuit booléen implémentant la spécification S possede donc trois sortiesI'définies par les
formules booléennes AI'Z et F'.

3.1.2 Observateur solution

En générall'la syntheése produit un automate non déterministel'i.e.I'la spécification n’est pas
assez forte pour déterminer completement le processus solution. Dans ce chapitrel’nous nous
proposons de représenter ce processus non déterministe & ’aide d’un observateur.

L’observateur 2 pI'de la solution du probléme de syntheselest construit & partir de S (il hérite
de sa structure de contréleFi.e.ng = §9). La syntheése de l'observateur de P revient alors a
déterminer la fonction de sortie (SIQFi.e.Fles deux ensembles de configurations Zp (qui n’émet pas
le signal a%) et Fp (qui émet le signal al).

La propriété ¢ va étre récrite comme ’intersection d’une propriété de siireté et d’une propriété
de vivacité (voir section 1.2.1T'page 19).

3.1.2.1 Propriété de sireté

IntuitivementI'(p émet son signal d’alarme des que S émet le signal af, sans le signal aj;. En
terme d’ensemble de configurations['toute exécution de (2p peut

— soit rester dans ’ensemble de configurations 7 (la propriété ¢ est alors satisfaite)l’

— soit sortir de 'ensemble A (auquel cas I'assertion sur ’environnement est violéel'le compor-
tement du processus devenant quelconque).
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3.1.2.2 Propriété de vivacité

De méme que précédemmentI)p émet le signal de vivacité als si S émet son signal de vivacité

afp sans le signal a%. Infiniment souventI{2p doit donc étre forcé a atteindre un état émettant le si-

gnal de vivacité. Cela nous amenera a définir une notion d’accessibilité et une notion d’accessibilité
forte.
Nous allons ainsi définir deux ensembles de configurations:

— F} est 'ensemble de configurations maximal depuis lequel il est toujours possible de joindre
une configuration de FT'quel que soit le comportement de I’environnement. F3 doit vérifier
la propriété

YO3aoF

Si une exécution du processus sort de FpI'il existe un comportement de I’environnement
empéchant le processus d’atteindre un état final. La propriété de vivacité peut alors étre
violée.

— FL est un ensemble de configurations conduisant dans une configuration de FT pour tout
comportement de ’environnement. Si les sorties du processus sont choisies de facon a de-
meurer dans FhI'le processus atteindra un état final en un temps fini. F& doit vérifier la
propriété

VOF

IntuitivementI'tant que nous restons dans FpI1l est possible de forcer le systeme a émettre le signal
de vivacité. Si nous restons dans FhI'le systéme émettra inéluctablement le signal de vivacité.

Les sections suivantes proposent, des algorithmes pour déterminer les trois ensembles de confi-
gurationsTZpl'F§ et FL.

3.2 Propriétés des ensembles de configurations

Les trois ensembles de configurations ZpI' F§ et FL peuvent étre définis comme étant les
ensembles de configurations de taille maximale satisfaisant certaines propriétés:

— Ip doit vérifier une propriété d’invariance.
— F doit étre fortement accessible depuis Fb.
— F doit étre accessible depuis F'p.

Ces trois ensembles doivent de plus satisfaire des propriétés de compatibilité vis-a-vis de ’assertion.

3.2.1 Propriétés de ’environnement
3.2.1.1 Assertion sur ’environnement extensible

Il est tout d’abord nécessaire que ’assertion sur I’environnement soit extensible. La définition
de extensibilité (voir section 1.2.4.2I'page 22) s’écrit simplement a ’aide de la fonction de précon-
dition prel’définie respectivement pour les ensembles d’états et les ensembles de configurationsT’
par

pre(Q) = {(q,i,0)€Q x2" x 20 | 3¢’ € Q, tel queq—i>q’}

pre(l) = {(q,i,0) € Q x 2" x29 | 3(¢,i',0') €T, tel que ¢ 5y }
o
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A est extensible si et seulement si
A C pre(A)
Propriété 3.1 :

Il existe un ensemble maximal de configurations inclus dans A qui est extensible. Il est
égal au plus grand point fixe de la fonction monotone des ensembles de configurations
dans les ensembles de configurations définie par

Al AN pre(T)

Nous supposerons dorénavant que ’assertion A est extensible.

3.2.1.2 Compatibilité avec I’environnement
Soit ¢ € @ un état.
Définition 3.2 :

L’événement d’entrée/sortie (i, 0) est dit compatible avec ’assertion A dans I’état ¢ si
(¢,i,0) € A. L’événement d’entrée i est dit compatible avec I’assertion A dans ’état
gl's’ll existe un événement de sortie o (une réaction du systeme)I'tel que (Z,0) soit
compatible avec I’assertion en ¢ (i.e.I'(¢,4,0) € A). O

Notons in*(q) I'’ensemble des événements d’entrée compatibles avec 1’assertion en q.
int(q) = {i€2']30e29 (¢,i,00€ A}

Ces définitions sont étendues aux séquences. Une séquence ( (ig,00), (i1,01),- .-, (in,0n),-.- )
d’événements d’entrée/sortie est dite compatible avec ’assertion 4 en ¢I's’il existe une séquence

(g0 = ¢, q1,--,Gn,--.) d’états telle que pour tout n > 0Tg¢, Z—") Gn+1 €t (Gn,in,0n) € A.

Une séquence (ig,i1,...,0n,...) d’événements d’entrée est dite compatible avec l’assertion .4
en ¢I's’il existe une séquence (0p,01,...,0,,...) d’événements de sortie telle que la séquence
( (i0,00), (i1,01), -, (in,0n), - - - ) d’événements d’entrée/sortie soit compatible avec ’assertion
A.

Notons de méme In“(q) I'ensemble des séquences d’événements d’entrée compatibles avec
I’assertion en gq.

In'A(qo) = { (io,i1,...) e2f | dq1,q92,... € Q, Jog,01,... € 20,

Vi € ]N) (Qi,ii;oi) € Aet qi %) qi+1 }

3.2.1.3 Réactivité vis-a-vis de ’environnement

Soit I' un ensemble de configurationsI'et soit (¢,i,0) € I' N A une configuration de T" véri-
fiant assertion sur l’environnement. Il peut exister un événement d’entrée i’ compatible avec
I’environnementI'tel que toute réaction o’ de I'automate viole I':

3i' € in?(q), Vo' € 29, (q,i',0') ¢T

L’état ¢ est alors dit non réactif par rapport & ’assertion A sur I’environnement. IntuitivementD’
un ensemble de configurations I est dit réactif vis-a-vis de I’assertion A sur I’environnementI's’il
possede au moins une réaction pour toute entrée acceptée par l’assertion.

Définition 3.3 :

La fonction de réaction vis-a-vis de l’assertion .4 sur ’environnement est la fonction
reactéfdes ensembles de configurations dans les ensembles d’états définie par

reactS(I‘) = { q € Q |in?(q) # et Vi € in(q), Jo € 29, (q,i,0) € ANT }
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Cette fonction est étendue pour renvoyer un ensemble de configurations:

react(T') = (TN A)N( reactly(T) x 21 x 29 )

Pour tout ¢ € reacté(F)F
1. il existe une action de 'environnement vérifiant 1’assertion.

2. pour toute action de I’environnement permettant de vérifier I’assertionl'il existe un événe-
ment de sortie vérifiant I’assertion et l'inclusion dans I'.

Propriété 3.2 :

Soit I un ensemble de configurations. Alors react(T') est I’'ensemble maximal de confi-
gurations compatible avec ’assertion inclus dans T'. |

Preuve

Il suffit de montrer que react” (react(T)) = react*(T).

react*(react*(T)) = { (q,i,0) € ANreact*(T) | in(q) # 0 et

Vi' € in’(q), 30’ € 29, (q,4',0') € ANreact*(T) }
{ (¢,i,0) € ANT | in"(q) # 0,

Vi' € in’(q), o' € 29, (¢,i',0') € ANT, et

Vi' € in’(q), o' € 29, (q,4',0') € ANreact*(T) }
{ (0i,0) € ANT | inA(q) £ 0,

Vi' € in’(q), 30’ € 29, (¢,i',0') € ANT }
= react?(T)

La compatibilité est une propriété d’un étatIsignifiant que pour toute action de I’environnement
(un événement d’entrée)l'il existe une stratégie du processus (un événement de sortie) permettant
de vérifier 'assertion. La réactivité est une propriété d’un ensemble de configurationsI['signifiant
que pour toute action de ’environnementI'il existe une stratégie du processus permettant de
vérifier I’assertion et cet ensemble de configurations.

3.2.2 Stabilité et accessibilité

Les notions suivantes sont similaires aux modalités de CTLI'mais sont définies en tenant compte
de la controlabilité.

Soient Q; et Q2 deux ensembles d’étatsI'et soient I'; et I's deux ensembles de configurations
compatibles avec ’assertionli.e.I'

Iy = react(I'y) et Iy = react™(Ty)
Définition 3.4 :
Invariance : I'; est invariant si toute configuration de I'; méne dans I'y.
Iy Cpre(Ty)

IntuitivementI'l'invariance est équivalente a la préservation sous assertion.
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Accessibilité forte : I'y est fortement accessible (ou inévitable) dans I'; si toute
séquence infinie de configurations de I'; conduit inévitablement dans I's.

V(Qo,ioaoo)a(Q1,i1,01)a(42,i2702)7--- el
tels que VZ; qi i> qi+1,
0;
dn e N, tel que (gn,in,0n) € T2

Stabilisabilité : Q; est stabilisable si pour toute séquence d’événements d’entrée
compatible avec ’environnementI'il existe une séquence d’événements de sortie
compatible avec I’environnement qui reste dans Q1.

Vg€ Qq, Vi€ inA(q), Jo € 29, (g,i,0) € ANpre(Qy)

IntuitivementI'un ensemble d’états est stabilisable s’il existe une stratégie des
événements de sortie le rendant invariant.

Accessibilité : Qs est accessible depuis Q; si de tout état de Q; et pour toute sé-
quence d’événements d’entrée compatible avec I'assertionl'il existe une séquence
d’événements de sortie menant dans O-.

Vqo € Ql,V(io,il,...) € InA(qo)
IneIN,Iqr,...q, € Q,F00,...0n_1 € 29,

Vi=0...n—1, (gi,0) € A, Qi%qi%-l et gn € Q2

IntuitivementI'un ensemble d’états est accessible s’il existe une stratégie des évé-
nements de sortie le rendant fortement accessible.

O
Ces propriétés vont nous permettre de caractériser les ensembles ZpI'F}, et F}D.
— Ip est le plus grand ensemble de configurations invariant inclus dans Z.

- FIID est un ensemble de configurations inclus dans Zp & partir duquel F est fortement acces-
sible.

— Fp est le plus grand ensemble de configurations invariant inclus dans Zp a partir duquel F
est accessible.

Les sections suivantes proposent des algorithmes pour calculer ces ensembles de configurations.

3.3 Plus grand ensemble de configurations invariant
D’apres la section précédentel’T" est invariant si et seulement si
L = react (T N pre(T))
Théoréme 3.1 :

Il existe un plus grand ensemble de configurations invariant inclus dans T'. Il est égal
au plus grand point fixe de la fonction f; des ensembles de configurations dans les
ensembles de configurations définie par

fi = MX.react™ (T Npre(X))
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Preuve

Cette fonction est croissante dans le treillis complet des ensembles de configurations.
Elle admet donc un plus grand point fixe. O

3.4 Ensembles d’états accessible et fortement accessible
Soit T un ensemble de configurations et Q I’ensemble des états de I'.
Q ={qeQ|Iie2l,30e€2° (qi,0) €l }
Dans cette section'nous nous proposons de calculer
1. L’ensemble maximal Q' d’états & partir duquel Q est accessible.

2. Un ensemble de configurations I'I'dont I’ensemble des états est Q' et & partir duquel I est
fortement accessible.

De fagon a satisfaire une propriété de vivacitéI'nous cherchons un chemin pouvant atteindre les
états finalsI'mais pas forcément tous les chemins pouvant atteindre ces états finals. Ainsil'nous ne
demandons pas que I soit maximal.

Propriété 3.3 :

Il n’existe pas de plus grand ensemble de configurations dans lequel I' est fortement

accessible. O
Preuve
La figure 3.2 présente un contre-exemple. |

L’ensemble de configurations & partir duquel I' est fortement accessible en au plus un pas est’
par définitionI’

reactA( pre(T) )
DoncI'l’ensemble des états a partir duquel Q est accessible en au plus un pas est
{qeQ|3ie2!,F0e29 (g,i,0) € react” ( pre(T') ) }

De fagon a calculer 'ensemble d’états a partir duquel Q est accessible en exactement un paslil est
nécessaire de supprimer de I’ensemble précédent tous les états de Q (voir figure 3.3). On obtient
ainsi ’ensemble de configurations I'; et ’ensemble d’états Q;'définis par

Iy = react (pre(T)n( (Q\Q) x 2 x20 ) )

Q1 = {qeQ\Q|Jie2 Foe2°, (g,i,0) € react™ ( pre(') ) }

Nous définissons ainsi les deux fonctions
prép = )\I‘.reactA( pre(I‘)ﬁ({ q€Q|Vie2! Yoe29, (¢,i,0) ¢T } x 21 x 29) )
preg = 20.{ geQ\Q|Jie2,30e2° (q,i,0) € react ( pre(Q) ) }

Théoréme 3.2 :

1. Il existe un plus grand ensemble d’états Q' & partir duquel Q est accessible. II est
égal & la limite de la suite croissante (u2),>1 définie par

w = |J mes Q)

0<i<n—1
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Fl F2

ryurly,

Fia. 3.2 — Contre-exemple prouvant la non unicité d’un ensemble de configurations a partir duquel
T est fortement accessible. L’état 0 est accessible depuis l’ensemble d’états {1,2}. Il est fortement
accessible depuis I'y et I';I'mais pas depuis I'y U s car il s’est formé une boucle.

2. Il existe un ensemble de configurations I''T'dont les états sont ceux de Q'T'a partir
duquel I" est fortement accessible. On peut choisirI'par exempleI'T” égal & la limite
de la suite croissante (ul,),>1 définie par

W = | pred (@)
0<i<n—1

Preuve

1. ﬁr\eg)(Q) est I’ensemble des états & partir duquel Q est accessible en exacte-

ment i pas. (u2),>1 est croissante dans le treillis des ensembles d’étatsI'donc elle
converge.

2. Wl(f) (T) est un ensemble de configurations & partir duquel I est fortement acces-

sible en exactement i pas. (ul),,>1 est croissante dans le treillis fini des ensembles
de configurationsI'donc elle converge en un temps fini.

O

3.5 Solution de la synthese

3.5.1 Calcul d’invariance

L’invariant Zp de ’observateur synthétisé doit satisfaire la propriété de sureté Z. Il doit donc
étre inclus dans I’ensemble de configurations invariant Z' défini par

7' = gfp(f(T))
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Fia. 3.3 — L’ensemble Q et ’ensemble de ses prédécesseurs. Les états sources des transitions
représentées en trait plein atteignent Q en exactement un pas. Les états sources des transitions
représentées en trait pointillé atteignent Q en 0 ou 1 pas.

Celui-ci est calculé itérativement :

7° = react’(T)
7" = react? (2" npre(T'™) )
7 = lim 7'"

n—oo

3.5.2 Calcul d’accessibilité

F§ est le plus grand ensemble de configurations invariant inclus dans Z'T'a partir des états
duquel F est accessible. Il est calculé en deux temps:

1. On calcule tout d’abord le plus grand ensemble d’états Q° a partir duquel F' est accessible.
Ce calcul est effectué comme précédemmentI’en tenant compte que Uinvariant Z' doit étre
préservé. La fonction WQ est donc redéfinie de la maniere suivante

prég = M. { ¢eQ\Q|Tie2,Toe2° (qi,0) € react* ( pre(Q)NI' ) }

Q7 est défini par

Q= lim uy
avec u = |J pred(Q)
0<i<n—1
et Q = { q|3i€21730€207 (q,Z,O)eF}

et est calculé itérativement.

2. F§ est le plus grand ensemble de configurations invariant inclus dans Z' dont les états sont
inclus dans QF®. Il est défini par

Fp = gfp( A(T'N(Q*x2'x29) ) )
et est calculé itérativement :

La solution du probleme de synthese doit satisfaire Z' et F5. Comme F§ C Z'Ton pose
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3.5.3 Calcul d’accessibilité forte

FL est un ensemble de configurations inclus dans 7' dont les états sont inclus dans Q° et depuis
lequel F est fortement accessible. Pour tenir compte de Z'Ton redéfinit comme précédemment prer
en

prep = Al.react™ ( pre(T)N ({g € Q | Vi€ 2!,Vo € 29, (q,i,0) gT} x 2 x29)nT’ )

FllD est défini par

FL = lim ub
P n—oo n

avec ul = U prec) (F)
0<i<n—1

et est calculé itérativement.

3.5.4 Synthese

Afin de respecter la propriété de suretéI'notre processus solution doit infiniment souvent at-
teindre une configuration finale.

Ce probleme est résolu en introduisant un nouveau signal d’entréelappelé signal “oracle” et
noté d.

1. Tant que le signal oracle d n’est pas recul'le processus ne cherche pas a atteindre un état
final. Il n’est contraint que par l'invariant Zp.

2. Des que le signal oracle est émisI'notre processus choisit ses événements de sortie de fagon
a atteindre un état final. Cela est toujours possibleI'puisque les états finals sont accessibles
depuis les états de Zp.

De fagon & atteindre infiniment souvent un état finallle signal oracle d doit étre infiniment souvent
présent. d peut étre ainsi généré par I’automate de Biichi suivant:

d d
()« ()
m@
. @ @0
d
Le chapitre suivant va proposer plusieurs algorithmes calculantI'pour tout état et tout évé-

nement d’entréel'l’ensemble des événements de sortie permettant de demeurer dans Zp (ou plus
généralement dans n’importe quel ensemble de configurations invariant).
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Chapitre 4

Synthese d’automates

4.1 Probleme

Soit S = (Q,q¢", T U O,{a%,az,afo},éQﬁO) une spécification. A l'aide des algorithmes vus
dans le chapitre précédentI'nous avons déterminé deux ensembles de configurations Zp et FLT
correspondantIrespectivementI'a I'invariant que doit vérifier la solution PTet & un chemin condui-
sant inévitablement aux états finals. La spécification et ces deux ensembles permettent de calculer
I’ensemble des solutions du probleme de la synthese.

Une fois résolu ce problemel'nous souhaitons obtenir un programme réel qui puisse étre exécuté
sur un ordinateur. Cela revient & déterminer explicitement la fonction de sortie §9T1.e.I'k fonctionsI
notées (0} )o<i<k—1 et calculant dans chaque configuration la valeur de la sortie o; (i.e.I’absent
ou présent). Ces fonctions vont étre déterminisées a 'aide d’entrées supplémentairesI’appelées
“oracles”.

Les sections suivantes présentent 3 méthodes pour construire toutes les solutions déterministes
du probleme de la synthese. Etant donné un ensemble de configurations I' invariantI'ces méthodes
vont nous permettre de calculer toutes les valeurs possibles des sortiesI'de facon a ce que toute
exécution de P reste dans I'. Nous proposons trois méthodes :

1. Une méthode ensembliste qui peut étre utilisée quel que soit le type d’implémentation.

2. Deux méthodes applicables aux circuits booléens et profitant de la structure de donnée
utilisée pour coder les formules booléennes: les BDD.

4.2 Méthode ensembliste

4.2.1 Premier cas: il n’y a qu’une sortie

Soit I' un ensemble de configurations invariant. Supposons dans un premier temps qu’il n’y
ait qu’un seul signal de sortiel'i.e.I'O est un singleton (O = {0p}). Dans certaines configurationsI’
toute stratégie dans le choix de oy permet de rester dans I'. Dans d’autres configurationsIla seule
stratégie possible est de choisir oy présent. FinalementI'dans les configurations restantesI'la seule
stratégie possible est de choisir oy absent.

Ainsil'définissons deux sous-ensembles de I': T' (pour “True”) et F' (pour “False”).

— T est ’ensemble des configurations dans lesquelles oy doit étre présentI'i.e.I'telles que si og
est absentI'’exécution sort de I.

— De la méme manierel'F' est I’ensemble des configurations dans lesquelles 0p doit étre absentI’
i.e.I'telles que si 0y est présentI'l’exécution sort de I'.
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D Etats de T _ - Stratégie gagnante
Q Etats violant I’ _ _ = Stratégie perdante

Fic. 4.1 — Ensembles de configurations T et F

T et F sont définis par

T = {(ai)€Qx2"|(giU{on}) el et (g,i) ¢l }
F = {(gi)eQx2"|(gi) el et(qiUfon}) ¢T}

(voir la figure 4.1). T et F sont disjoints. Si la configuration (q,7) est dans TTle signal op doit
étre présent. Si elle est dans FToy doit étre absent. Sinonl'oy est indéterminé. Pour obtenir tous
les automates déterministes qui vérifient la spécificationl'introduisons un nouveau signall'appelé
“signal oracle associé & 0og” T'et noté dyI'qui choisit une valeur pour og lorsqu’elle n’est pas contrainte.
Ainsil’'nous avons

V(g,i) € Q x 2%, oi(q,i) = if (q,i) €T then present
else if (q,i) € F' then absent

else dy

4.2.2 Cas général

Supposons maintenant que la taille de O soit plus grande que 1 (i.e.I’'O = {op,01,...}). La
stratégie gagnante utilisée pour le signal o; peut dépendre de la stratégie gagnante utilisée pour
les autres signaux (0;);x;. Considérons le premier signal oy et appliquons le méme raisonnement
que précédemment.

Dans certaines configurationsI'toute stratégie dans le choix de oy permet de rester dans I'T'si
les stratégies des autres signaux de sortie sont bien choisies. Dans d’autres configurationsIla seule
stratégie possible est de choisir oy présent. Cela signifie que si og est absentI'toutes stratégies dans
le choix des autres signaux de sortie conduit a sortir de I'. FinalementI'dans les configurations
restantesI'la seule stratégie possible est de choisir oy absent. Ainsil'on peut définir['comme a la
section précédentel'2 ensembles de configurations: Ty et Fp.

— Tp est 'ensemble de configurations dans lesquelles oy doit étre présentI'i.e.I'telles que si o
est absentI'toute exécution sort de I'I'quels que soient les choix des autres signaux.

— De la méme manierel'Fp est I’ensemble des configurations dans lesquelles og doit étre absentI’
i.e.I'telles que si og est présentI'toute exécution sort de I'T'quels que soient les choix des
autres signaux.

Ty et Fy sont définis par

To = {(gi)€eQx2"|30€e29, (g,i,0) € et Yo e 20\t (g,i,0) T}
F = {(gi)€Qx2"]30e27 (q,i,0) €T et Yo 29} (g,i,{og} Uo) ¢T }
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et nous introduisons un signal oracle dyI'

o5(q,i) = if (q,i) € Ty then present
else if (q,i) € Fy then absent
else dy

Le calcul se continue de méme pour les autres signaux de sortie. Le choix de oy est maintenant
déterministe. Ainsil'le signal oy peut étre considéré comme un signal d’entrée. Soit I'! la nouvelle
spécification définie par

[* = Tloo/0g]
I'! ne dépend plus que des signaux de sortie o;'... (et éventuellement de dp). Nous pouvons
appliquer l'algorithme précédent avec O = {oy,...}. Ainsil'la sortie o; dépend des signaux oracles
dol'. .. I'd;.

Le désavantage de cette technique est qu’elle nécessite le calcul de k substitutions (pour déter-
miner les I'*)I'qui est une opération particulierement coiiteuse. Dans la suite['nous nous intéressons
a la synthese de programmes pour les circuits booléens. Les deux méthodes de synthese suivantes
profitent de la structure des données utilisée : les BDD.

4.3 Méthode symbolique utilisant des tests

Soit I un ensemble de configurations invariantIi.e.I'une formule booléenne des variables d’étatl’
d’entrée et de sortie. L’arbre de Shannon de I' porte sur chacune de ses feuilles soit un 1I'soit
un 0. L’idée intuitive est de parcourir une et une seule fois cet arbre afin d’interdire toutes les
configurations conduisant a une feuille portant un 0.

On numérote toutes les variables de I’automate de 0 & n +m + k — 1 (on rappelle qu’on note
respectivement nI'm et k le nombre de variables d’étatT’d’entrée et de sortie) et on les classe dans
I’ordre suivant :

1. Les variables d’état et d’entrée (x;)I'pour 0 < i < n + m.
2. Les variables de sortie (z;)I'pour n+m <i <n+m+ k.

La racine de 'arbre de Shannon de I est donc une variable d’état ou une variable d’entréel’alors que
chacune de ses feuilles est reliée a une variable de sortie. Cet ordre est primordial pour lefficacité
de ’algorithme: il évite de parcourir plusieurs fois certaines portions de l'arbre.

On utilise les avantages des BDD par rapport aux arbres de Shannon pour ne pas parcourir
plusieurs fois des branches similaires. Pour celal’on va marquer chaque noeud du BpD lors du
parcours et on va étiqueter ces noeuds par I'information correspondant a ce parcours.

4.3.1 Etiquetage du Bop de I

Soient N un noeud du BpD de T et 4 le numéro de la variable associée & ce noeud. A ce noeud
est attachée une formule booléenne (notée Fy-) des variables (z;);>;. Ainsil'si i =n+m + &k — 1T
(i.e.I'la variable considérée est classée derniere)lon a Fy = z; ou Far = ;.

L’idée est de considérer cette formule comme une “mini-spécification” ne portant que sur les
variables (2;);>;. Elle introduit donc des contraintes sur chacune de ces variables.

On attache donc a ce noeud un tableau de n+m+ k& —¢ formules booléennes contenant chacune
de ces contraintes. Plus précisémentI'la case numérotée j pour 0 < j < min(k,n +m + k — i)
contient une formule booléenne définissant la contrainte sur la variable x4, ;I calculée & partir
de la formule Fjr. La premiere case contient donc la contrainte devant étre imposée a z; si x; est
une variable de sortie (voir figure 4.2).
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“”f “”f+1 Th_1
T
®ii1 Tho1 241 k-1
Tit1 Tit1
/ N\ / N\ / N\ / N\
/ \ / \ / \ / \
a N
/ \
/ \
-
ei_1 Th_1 Ti_1 kot
Tn+m+k—1
Tn4+m+k—1 Tn4+m+k—1 Tn4+m+k—1

FiG. 4.2 - Etiquetage du BDD de I' en vue de la synthese de programmes

4.3.2 Parcours du Bpp de I

Soient A/ un noeud du BDD de T et i le numéro de la variable associée & ce noeud. Plusieurs
cas peuvent se présenter selon la valeur de Far. Pour chacun de ces caslil faut de plus distinguer
le cas ou la racine est une variable d’état ou une variable d’entréel'et le cas ou la racine est une

variable de sortie.

1. Fay =1
La formule est déja vérifiée. Toutes les variables de sortie restantes sont indéterminées (i.e.l’
on remplit le tableau associé au noeud N par Vj > 0, oj = d;).

T;
2. Fu est de la forme / \
0 P2

Si x; = OT'la spécification est violée. Donc

(a) Si z; est une variable d’état ou une variable d’entréel'il n’existe pas de stratégie des
sorties permettant de rester a coup sir dans ’ensemble de configurations I'T'car on ne
peut pas empécher z; de prendre la valeur vraie. Si I est invariantI'z; est forcée a vraie

par ’assertion.
(b) Si z; est une variable de sortiel'il faut poser 0L(n+m) = 1. Les contraintes sur les
(%) j>i—(m+n) sont alors déterminées a I'aide de la formule .

x;
3. Fnr est de la forme / \
1 0
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Ce cas est symétrique au précédentli.e.I’

(a) Si x; est une variable d’état ou une variable d’entréel'il n’existe pas de stratégie des
sorties permettant de rester a coup siur dans ’ensemble de configurations I'. Comme
précédemment[si I' est invariantI'z; est forcée & fausse par ’assertion.

(b) Si z; est une variable de sortiel'il faut imposer 07 (n4m)y = 0- Les contraintes sur les
(75) j>i—(n+m) sont alors déterminées a I'aide de la formule ;.

x;
4. Fy est de la forme / \
$1 P2

Une exécution peut rester dans I'T'que x; soit vraie ou fausse. Si z; est une variable de sortiel’
elle reste indéterminée (on pose 0 (nim) = d;i—(n4m))- Puis on itere le calcul dans le cas ou

x; est vraie et dans celui ou x; est fausse:

(a) En partant de o;l'on calcule pour chaque j une formule (0})z valable lorsque z; est
fausse.

(b) En partant de psI'on calcule pour chaque j une formule (0})., valable lorsque z; est
vraie.

(c) EnfinTon remplit le tableau associé au noeud N par les ofI'calculées pour chaque j par

of = if =z then (0})s

else  (0})zr

si x; est une variable d’état ou d’entréel'et

o; = if di—(n—i—m) then (0;)%

else  (0})zr

si x; est une variable de sortie.

Le défaut de cette technique est qu’elle interdit le réordonnancement automatique des variables
(voir section 12.1.2.2I'page 140) pour ne pas perdre les informations associées aux noeuds du BDD
de T'. Si elle est assez efficace sur les petits exemples[elle est inutilisable sur les exemples de
taille importantel'qui nécessitent le réordonnancement automatique pour pouvoir étre chargés en
mémoire (voir chapitre 5I'page 51).

Par contrelelle peut étre aisément étendue de facon a calculer des probabilités sur les oracles.

4.3.3 Synthese probabiliste

Les signaux oracles servent a modéliser le comportement non déterministe de nos processus
synthétisés. Lors de ’exécution de ces programmesI'l’ordinateur doit choisir une valeur aléatoire
pour chaque variable oracle. La technique précédente permet de calculer les probabilités d’oc-
currence qu’il convient de donner & chacune de ces variablesI'de facon a ce que l’ensemble des
comportements possibles du processus synthétisé se produisent de fagon équiprobable.

Comme l’ensemble de configurations I' est invariant'on peut décider a tout moment si un
couple (g, i) est acceptable ou non.

Soit une configuration de 'automateli.e.I'un couple (g,7) vérifiant l’assertion. En descendant
le BDD de T selon la valeur de (g,¢)T"on obtient un BDD portant sur les seules variables de O.
Considérons ’arbre de Shannon de I' au lieu de son BpD. Il y a autant de choix possibles pour
o quil y a de feuilles de cet arbre égales & 1 (il y en a au moins une car I' est invariant). Pour
obtenir tous les vecteurs de sortie de facon équiprobablelll suffit donc d’étiquetter chaque branche
par le nombre de 1 auxquels elle permet d’accéder. Ainsil'I’arbre de Shannon suivant
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0o
N
01 01
1 0 1 1
autorise les trois vecteurs og A o110y A 071 et 09 A oy. Il faut donc choisir oy avec une probabilité de

2 _ e, 2 1
T3z et 0o avec une probabilité de -

4.4 Méthode symbolique utilisant des conjonctions

Soit I un ensemble de configurations invariantIi.e.I'une formule booléenne des variables d’étatl’
d’entrée et de sortie. L’idée de cette méthode va étre de partir de o = 0 pour tout ¢ et d’ajouter
au fur et & mesure les configurations dans lesquelles o; doit étre vraie. Nous allons donc parcourir
le BDD implémentant I' en retenant le chemin qui y acceédel’et mettre a jour les of & chaque noeud
du BDD concernant une variable de sortie. Cette technique nécessite comme précédemment que les
variables d’état et les variables d’entrée soient rangées avant les variables de sortie (dans 'ordre
des variables des BDD). Cette technique peut étre étendue a un ordre quelconque (voir plus loin).

Soient A/ un noeud de I'Ti le numéro de la variable associée & ce noeudlet soit path un BDD
symbolisant le chemin parcouru pour parvenir & ce noeud. On distingue les valeurs suivantes de
Fn:

1. Fay =1

La formule est déja vérifiée. Toutes les variables de sortie restantes sont indéterminéesIi.e.I’
on posel'pour tout 5 > 0

o; = 0} V (path A d;)

2. Fa =0
Cette formule ne peut pas étre rendue vraiel'il n’existe donc pas de stratégie des sorties
permettant de rester a coup str dans ’ensemble de configurations I'. Ce cas est impossible
si I' est invariant.

T
3. Fu est de la forme / \
0 P2

Si z; = 0T'la spécification est violée. Donc

(a) Six; est une variable d’état ou une variable d’entréel'on met & jour le chemin parcouru
path = path A x;

et on continue récursivement le calcul pour (.

(b) Si x; est une variable de sortie['on met & jour 0;_( en posant

n+m)
*

Oif(n+m) = Ozf(ner) \ path

et on continue récursivement le calcul pour - (sans modifier la variable path).

x;
4. Fy est de la forme / \
$1 0
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Ce cas est symétrique au précédentli.e.I’
(a) Six; est une variable d’état ou une variable d’entréel'on met & jour le chemin parcouru
path = path A'T;

et on continue récursivement le calcul pour ;.

(b) Si z; est une variable de sortie['on continue récursivement le calcul pour ¢; (sans
modifier la variable path). o;.‘_(n+m) n’est pas modifiée puisque z; ne peut pas étre
vraie dans la configuration path.

x;
5. Fn est de la forme / \
¥1 P2

Une exécution peut rester dans I''que x; soit vraie ou fausse. Si z; est une sortiel'elle reste
indéterminée (on pose 0;7(n+m) = o;.‘f(ner) V (path Ad;_(+m)))- Puis on itere le calcul dans
le cas ou z; est vraie et dans celui ou z; est fausse:

(a) En partant de ¢;Ton pose

ath = pathad i si x; est une variable d’état ou d’entrée.
p =P di_(nym) Siz; est une variable de sortie.

et on itere le calcul.
(b) En partant de p2T'on pose

T; si x; est une variable d’état ou d’entrée.

path = path A { di_(nym) Sl z; est une variable de sortie.

et on itere le calcul.

Extension a un ordre quelconque: Cet algorithme n’est vraiment efficace que si les variables
de sortie sont classées dernieres (dans l'ordre des variables des BDD). NéanmoinsI'si le réordon-
nancement automatique (voir section 12.1.2.2I'page 140) est utilisé (ce qui est obligatoire pour les
programmes de taille importante)Til est facile d’étendre cet algorithme & un “ordre proche”. Tant
que le BDD contient des variables d’état ou d’entréel'on considere la décomposition de Shannon en
fonction de la premiere variable d’état ou d’entrée apparaissantl'au lieu de considérer systémati-
quement la variable racine du BDD. Si 'ordre initial n’a pas été trop modifiél'on peut s’attendre a
ce que cette variable soit souvent la variable racine. La perte d’efficacité de ’algorithme est alors
négligeable.

4.5 Synthese des événements de sortie

Les algorithmes précédents permettent de générer des événements de sortie forcant toute exé-
cution a demeurer dans un ensemble de configurations donné. Ils sont appliqués pour les ensembles
Zp (Vinvariant & respecter) et F' (I'ensemble de configurations conduisant vers un état final). On
obtient ainsi les deux fonctions de sortie 69 et 9. Infiniment souventTles sorties du processus
synthétisé doivent étre générées par 62 I'de fagon & atteindre un état final. Le reste du tempsTelles
sont générées par §¢. Pour modéliser ce comportementlintroduisons un signal oracle supplémen-
taire['noté dI'qui décide d’atteindre un état final. La fonction de sortie du processus P est alors
définie de la maniere suivante:

V(g,i) € Q x (211D, 69(q,i) = if d€i then §2(q,i)
else 09 (q,i)

Pour que le processus synthétisé ait un comportement correctl'il faut que le signal oracle soit
présent infiniment souventI'et qu’il le reste jusqu’a ce que le processus ait atteint un état marqué.
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Chapitre 5

Exemples de synthese de
processus

Les techniques de syntheése de processus ont été implémentées (voir partie ITI). Dans ce chapitrel’
nous présentons deux exemples qui nous ont permis de tester ’efficacité des différentes méthodes.
Un petit simulateur permet d’exécuter les processus synthétisés. Les calculs ont été effectués sur
un Ultra-Sparc 1 avec 256 Mo de mémoire.

5.1 Jeu de Nim

Le jeu de Nim est un jeu d’allumettes qui se joue a deux joueurs. On considere n rangées
d’allumettes : la premiere contient 1 allumettel'la seconde 3T'la troisieme 5I'la ni®™e 2n — 1. Les
joueurs enlévent & tour de réle un nombre quelconque d’allumettes (au moins égal & 1)I'dans une
seule rangée. Celui qui prend la derniere allumette a gagné.

Nous avons écrit un programme C qui prend le parametre n en entrée et qui génere le cir-
cuit booléen correspondant. Nous avons essayé de générer une stratégie gagnante pour différentes
valeurs de n['que l'ordinateur commencel'ou non (dans ce jeuI'l’utilisateur joue le réle de ’environ-
nement du processus). La propriété & démontrer peut étre interprétée soit comme une propriété
de suretél'soit comme une propriété de vivacité:

Sareté: L’environnement ne prend pas la derniere allumette.
Vivacité: Le processus prend la derniere allumette.

Les tableaux suivants indiquent s’il existe une stratégie gagnante pour ce problemel'et dans ’af-
firmativel'le temps de calcul nécessaire pour synthétiser un processus qui gagne a tous les coups.
Les résultats pour les trois méthodes vues au chapitre précédent sont présentés:

Méthode ensembliste (stireté):

Nombre de ... Premier coup Synthese
Lignes | Allumettes |  Etats Ordinateur | Utilisateur | Partielle
2 4 16 <1” Echec <1”
7 Ko 3 Ko
3 9 512 127 Echec 5"
83 Ko 32 Ko
4 16 65 536 Echec 1h29’18” 1747
1232 Ko 377 Ko
) 25 33 554 432 saturation
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La synthese partielle consiste a ne déterminer qu’une solutionl'en choisissant une valeur arbitraire
pour les oracles. Le programme ainsi obtenu est moins générall'mais est déterministe et a une
taille plus raisonnable.

Pour le cas & 5 lignesI'I’algorithme sature la mémoire en plusieurs heures.

Méthode par tests (siireté):

Nombre de ... Premier coup Synthese
Lignes | Allumettes | Etats || Ordinateur | Utilisateur | Partielle
2 4 16 <17 Echec <1”
3.5 Ko 3 Ko
3 9 512 57 Echec 5"
74 Ko 47 Ko
4 16 65 536 saturation

Les résultats de cette méthode sont tres décevantsI'pour la raison suivante: le fait de décorer les
noeuds du BpD avec des informations interdit 1'usage du réordonnancement automatique (voir
section 12.1.2.2T'page 140). Pour des petits automatesI'cette technique est tres efficacel’mais elle
est inutilisable pour des gros. Le chargement (sans réordonnancement automatique) du circuit
booléen correspondant au cas a 4 lignesI'fait exploser la mémoirel'avant méme le calcul des états
accessibles.

Méthode par conjonction (stireté):

Nombre de ... Premier coup Synthese
Lignes | Allumettes |  Etats Ordinateur | Utilisateur | Partielle
2 4 16 <17 Echec <1”
5 Ko 4 Ko
3 9 012 6” Echec 5”7
44 Ko 30 Ko
4 16 65 536 Echec 22’38” 15237
822 Ko 374 Ko
) 25 33 554 432 saturation

Cette technique estI'et de loinI'la plus efficace. On s’apercoit néanmoins qu'’il est tres difficile de
générer ’ensemble des solutions du probleme de la synthesel'le résultat occupant en général un
tres gros espace.

Méthode par conjonction (vivacité): Nous essayons de synthétiser un processus qui prend
la derniere allumette. Vu les résultats précédentsI'nous utilisons la technique par conjonction. Les
résultats sont les suivants:

Nombre de ... Premier coup Synthese
Lignes | Allumettes |  Etats Ordinateur | Utilisateur | Partielle
2 4 16 <17 Echec <1”
4 Ko 3 Ko
3 9 512 7 Echec 6”
36 Ko 17 Ko
4 16 65 536 Echec 36’37 23’227
753 Ko 189 Ko
5 25 33 554 432 saturation

La figure 5.1 présente le déroulement d’une partiel'ou il y a 3 rangées d’allumettesTet ’ordina-
teur joue en premier. Le premier schéma correspond a 1’état initial. Les carrés grisés correspondent
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aux allumettes retirées au coup précédent. Des le deuxieme schémal'il est facile de voir que l'or-
dinateur a trouvé une stratégie gagnante.

5.2 Chariot automatique

On considere une usine dans laquelle circule un chariot automatique. L’objectif de ce chariot
est de transporter des pieces d’un atelier & un autrel'’dans un ordre prédéfini. Dans cette usinel’
un piéton peut également se déplacer de facon aléatoire. Notre objectif est de synthétiser les
commandes de ce chariot de fagon & ce qu’il puisse transporter les pieces d’un atelier a un autrel’
sans heurter le piéton qui se déplace.

Soit n un entier. Nous modélisons I'usine par un carré de 2™ sur 2" cases. Le chariot ainsi que
I’homme sont modélisés par leurs coordonnées dans ce carré. Le processus qui controle le chariot
regoit en entrée les déplacements de I’hommel'et émet les commandes du chariot. Ces commandes

sont :

left Déplacement vers la gauche

right  Déplacement vers la droite

up Déplacement vers le haut

down Déplacement vers le bas
Notre spécification admet donc les signaux d’entrée leftPi¢ton TrightPiétonyppiéton et downPiéton pro-
venant du piéton (considéré comme ’environnement) et émet les commandes lefthariot Trightchariot
upchariot et downP2riot pour le chariot.

Le processus doit servir 4 ateliersI'situés respectivement aux quatre sommets du carré repré-

sentant 'usine (voir figure 5.2).

Nous nous sommes limité a la technique par conjonctionl'avec réordonnancement automatique
des variables. Le tableau suivant donne le résultat de la synthese:

Taille Complet Partiel
n [ Nb états || Temps de calcul | Taille du résultat || Temps de calcul | Taille du résultat
3 3780 437" 227 Ko 1’45” 79 Ko
4 64260 41’37 788 Ko 17°58” 358 Ko
5| 1043 460 8h1’57” 1.38 Mo 4h56’41” 841 Ko
6 | 16 756 740 112h 2 176 Ko 92h 1 223 Ko
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L’environnement joue Le processus joue
| Etat |
initial
L] L]
[ I
01
I
L] L]
I I
213
[
4|5
6|7

FiG. 5.1 — Une partie de jeu de nim
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Atelier A

Atelier B

Atelier D

Chariot
X Piéton

Atelier C

FiG. 5.2 — Une usine avec un chariot automatique
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Chapitre 6

Spécification et vérification des
réseaux réguliers

Dans cette seconde partiel'nous allons étendre la preuve modulairel'qui fait intervenir deux
processus paralleles communicantsI'au cas de n processus paralleles communicants. Dans ce cha-
pitrel'nous allons présenter le modele des grammaires de réseau. Nous présentons ’état de ’art de
la spécification et de la vérification des réseaux de processus.

6.1 Description des réseaux de processus

6.1.1 Systémes infinis

La vérification automatique de processus synchrones est souvent basée sur l’exploration de
I’ensemble des états accessibles du systeme. La difficulté principale dans 'application de cette
méthode est le nombre important et parfois méme infini d’états a considérer pour couvrir ’ensemble
des exécutions possibles d’un processus (voir section 10.1'page 109).

Principalement deux méthodes ont été envisagées pour pallier & ce probleme d’explosion du
nombre des états:

1. La définition de structures plus évoluées que les automates permettant de représenter des
comportements infinis: on trouve dans cette catégorie les réseaux de Petril'les automates
a pilesI'les systemes hybridesI'etc ... Ces différents formalismes permettent de modéliser
un grand nombre de systemesI'mais leur complexité limite leur utilité pratique: certains
problemes élémentaires sont au moins PSPACE-completslou méme indécidables. NéanmoinsI’
cette direction de recherche est toujours en pleine expansion. En particulier['des techniques
d’extrapolation ([CC7TTI'CCY2]) sont étudiées pour calculer une approximation supérieure de
I’ensemble des états accessibles. Dans la section 8.3I'page 90I'nous utiliserons des techniques
similairesI'mais dans un cadre différentI'pour calculer des approximations inférieures de plus
grands points fixes.

2. La construction récursive de systemes infinis a partir de systémes finis. Les algebres de
processus ([Mil80I'NS94]) sont ’exemple le plus classique de cette approche; pourtantI'leur
utilisation reste surtout adaptée au monde asynchronel'et est ainsi la base de nombreux
travaux sur les protocoles de communication.

Une autre approchel'tres techniquel'a été développée récemment par Quemener [QJ95] : il
décrit un graphe infini & l’aide d’'une grammaire de graphe. Cette technique permet de repré-
senter une classe importante de graphes infinis (correspondant en fait & la classe des langages
hors contexte)['mais peut paraitre peu intuitive par rapport a une algebre de processus. La
complexité des algorithmes utilisés limite également ’'intérét de la méthode.

99



CHAPITRE 6. SPECIFICATION ET VERIFICATION DES RESEAUX REGULIERS

Des travaux récents s’intéressent a la vérification de réseaux particuliersI'réseaux en an-
neau [EN95] ou réseaux de processus asynchrones paralleles [EN9GI'SV94T'IDI6]. Ces ap-
proches sont présentées dans la section 6.3'page 63.

Nous nous intéresserons a une autre approchel'inspirée des précédentesI'qui peut s’adapter
aussi bien au modele synchrone qu’au modéle asynchrone: les grammaires de réseau.

6.1.2 Grammaires de réseau
6.1.2.1 Définition

Les grammaires de réseau ont été introduites par GrumbergI'Shtadler et Marelly [SG89IMGI1]:
elles offrent un formalisme pour décrire des ensembles de réseaux de processus.
Une grammaire de réseau est un tuple G =< T, N,P,S > ou

— T est un ensemble de processus terminaux.

— N est un ensemble de processus non terminaux. Chaque processus non terminal définit un
sous-réseau.

— P est un ensemble de regles de production de la forme
oun A€ NI'By,...,B, € TUN et ||; est une fonction de composition d’arité n.

— § € N est le symbole de départ qui représente le réseau généré par la grammaire.

Exemple 6.1 :

Considérons une grammaire de réseau définissant un systeme assurant ’exclusion mu-
tuelle a I’aide d’un algorithme & jeton circulant (“token ring”). Cette grammaire pos-
sede deux processus terminaux F et Pl'et un non terminal R.

— P est un processus élémentaire qui peut demander une ressource et 1'utiliser.

— FE est l'environnement dans lequel fonctionne le réseau. L’utilité de cet environ-
nement sera discutée par la suite.

— R est un sous-réseau constitué de n processus P hors environnement.

La grammaire est définie de la maniere suivante.

S = E|LR

Cette grammaire permet ainsi de générer les réseaux suivants:

El1(P][2P)
El1(Pll2P|2P)
E|lL(P||2P]|2P]|| )
etc ...

i.e.I'l’ensemble des réseaux a jeton circulant de taille nI'pour tout n. O
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F1G. 6.1 — Construction par récurrence d’un réseau en anneau

Remarque sur 1’utilité de ’environnement : Dans cet exemplel'l’environnement peut servir
a créer des réseaux en anneau (“ring”). En effetT'un tel réseau ne peut pas étre directement construit
par récurrence. Pour construire le réseau de taille n + 1 a partir de celui de taille nl'il faudrait
“couper” le réseau pour ’agrandir. Dans cet exemplel'on crée un réseau linéaire de taille nI'qui
est ensuite rebouclé par un environnement (voir figure 6.1).

Cet exemple sera repris et développé dans le chapitre 10.

6.1.2.2 Des grammaires de réseau particulieres

On s’intéressera dans les chapitres 8 et 9 & deux types particuliers de réseau.

Réseau linéaire: Un réseau est dit linéaire si toute regle de production est de la forme
R = (A - B|:C)

ou B et C ne sont pas tous les deux non terminaux. Ces réseaux permettent par exemple de
construire des anneaux de processus (voir 'exemple précédent).

Réseau arborescent : Un réseau est dit arborescent binaire si toute régle de production est de
la forme

R = (A - B|:C)
ou soit B et C sont tous les deux terminauxI'soit B = C.

Exemple 6.2 :

La grammaire suivante décrit une structure arborescente binaire. Soient P un processus
terminall'et N (pour “node”) un processus non terminal.

N = N|sN
N = P|P

(voir figure 6.2).
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Fi1G. 6.2 — Réseau arborescent

6.2 Spécification de propriétés

On a vu dans le chapitre 1I'page 13 deux fagons différentes (mais équivalentes) d’exprimer des
propriétés sur des processus. Exprimer des propriétés sur des grammaires de réseau est une tache
plus difficile : la spécification d’une propriété doit étre indépendante de la taille du réseau.

Une premiere technique de spécification consiste a utiliser une formule logique contenant des
quantificateurs existentiels ou universels sur les processus; I'inconvénient de cette technique est
qu’elle ne peut pas prendre en compte la structure du réseau. Dans cette section'nous présentons
les langages de spécification introduits par Clarkel’ Grumberg et Jha dans [CGJ95]T ainsi que
I'extension qui en a été faite par KestenI'MalerI'MarcusI'Pnueli et Shahar dans [KMM197].

6.2.1 Langage de spécification

Les langages de spécification ont été introduits par Clarke['Grumberg et Jha dans [CGJ95].
Soit G =< T,N,P,S > une grammaire de réseau et soit () ’ensemble de tous les états de tous les
processus terminaux de la grammaire G (comme l’ensemble des processus terminaux est finil'et
que les processus terminaux sont & états finis['Q) est fini). Soit un réseau généré par la grammaire
G. Si ce réseau est de taille n'un état de ce systéme est un tuple (q1,...,q,) € @". Un tel état
peut étre vu comme un mot de @*. Une propriété atomique (i.e.I'un ensemble d’états) peut alors
étre spécifié par un langage régulier sur ).

Définition 6.1 :

Un langage de spécification sur la grammaire de réseau G est un langage régulier sur
I’alphabet Q). O

Soit D un automate déterministe reconnaissant un langage de spécification Tp C Q°°. Nous dirons
donc qu’'un état 7 € Q* du systeme satisfait cette propriété si et seulement si 7 € Tp. Clarkel’
Grumberg et Jha expriment alors une propriété a l'aide des logiques YCT'L ou YCT L*T ou les
propositions atomiques sont de tels langages réguliers.

Exemple 6.3 :

Supposons un réseau engendré par un seul processus terminal P a deux états: @Q =
{es,nc}. L’état s correspond & un processus dans une section critique (par exemple
l'utilisation d’une ressource)lalors que nc correspond & un processus hors de la section
critique.

La propriété d’exclusion mutuelleI'qui spécifie qu’un et un seul processus est dans la
section critique se traduit par

VO(nc*.cs.nc®)
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(ot on utilise une expression réguliere pour décrire le langage Tp). La propriété qui
spécifie qu’au plus un processus est dans la section critique se traduit par

VO(nc* + nc*.cs.nc®)

De mémel'la propriété qui spécifie la non famine du premier processus est exprimée
par

VO (es.nc®)

6.2.2 Une extension des langages de spécification

Dans [KMM197]['Kesten['MalerI'Marcus['Pnueli et Shahar proposent d’étendre le modele des
langages de spécification (qui spécifient des propriétés) a la spécification du systeme lui-méme.

Soit () I’ensemble des états de tous les processus terminaux du réseau. Comme précédemmentI’
un état du systeme peut étre vu comme un mot 7 € @Q*. Kesten'Maler'MarcusI'Pnueli et Shahar
proposent de décrire le comportement du systéme directement sur les mots de Q*. Ainsilla fonction
de transition du systeéme est une fonction de réécriture de mots sur Q*.

Exemple 6.4 :

Reprenons 'exemple précédent de ’exclusion mutuelle. Supposons que cette exclusion
mutuelle soit assurée a ’aide d’un systeme a jeton circulant. Les processus sont disposés
en anneau. Un jeton peut circuler dans le sens des aiguilles d’une montre. Un processus
qui possede le jeton est dans ’état ¢ (pour “token”)['un processus qui ne le possede
pas est dans I’état nt (pour “no token”). Un processus ne peut passer dans la section
critique que s’il a le jeton. Le systeme est alors décrit par les regles de réécriture

suivantes :
tnt — nt.t Passage du jeton
t — cs Entrée en section critique
cs — t Sortie de la section critique

7

Il est alors possible de prouver par exploration du graphe des états que la propriété
d’exclusion mutuelle est vérifiée. O

Ce modele est étendu au cas arborescentI'grace & l'utilisation d’automates arborescents (“tree
automata”). ActuellementI'seul le cas linéaire a été implémenté.

Commentaires: L’intérét principal de ce modele est sa simplicité. En contrepartiel'il semble
extrémement difficile de décrire des systemes plus complexesI'surtout dans le cas des réseaux
arborescents. De plusI'les recherches actuelles n’ont pas encore abordé le probleme de la conver-
gence lors de la recherche des états accessibles. Il semble probable que dans la plupart des casl'il
faille inventer des heuristiques pour extrapoler cet ensemble. ActuellementI’ce modeélel'bien que
prometteurI'n’en est encore qu’au stade des préliminaires.

Dans le chapitre suivantI'nous proposerons une nouvelle technique de spécification basée sur
les réseaux d’observateurs'qui sera comparée & la méthode de Clarke['Grumberg et Jha.

6.3 Vérification de propriétés

Soit G =< T,N,P,S > une grammaire de réseaul’et soit ¢ une propriété. On dit que la
grammaire G satisfait la propriété ¢ si et seulement si tout processus généré par la grammaire
vérifie .
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La vérification de propriétés sur des grammaires de réseau est une tache difficile. Apt et Kozen
ont montré dans [AK86] que ce probleme est indécidableI'méme s’il est décidable pour chaque
processus généré par la grammaire. Pour traiter le probleme de la vérification des grammaires de
réseaul’on peut donc distinguer deux approches:

1. Définir une sous-classe décidable de problemes. L’inconvénient est que ces sous-classes sont
souvent tres restrictives: soit les réseaux considérés ont une structure tres particulierel'soit
la propriété qu’il est possible de vérifier est tres faible.

2. Utiliser une technique qui peut échouerl'ou qui ne finit éventuellement pas: n’importe quel
systeme et n’importe quelle propriété peuvent alors étre pris en comptel'mais ’algorithme
peut avoir les comportements suivants :

— Répondre oui en un temps fini.
— Répondre non en un temps fini.
— Répondre “je ne sais pas” en un temps fini.

— Ne pas donner de réponse en un temps finil'i.e.I'l’algorithme ne termine pas.

En pratiquel'méme les procédures de décision sont souvent d’une telle complexitél’
qu’elles saturent la mémoire.

La section suivante expose la technique développée par Clarke['Grumberg et Jha pour extrapo-
ler des invariants d’'une grammaire de réseau. Nous résumerons ensuite rapidement les approches
d’Emerson et Namjoshil'de Szymanski et Vidal['d’Ip et Dilll'et de Sistla et GermanI'qui proposent
des sous-classes décidables.

6.3.1 Approche de Clarke, Grumberg et Jha

Dans [CGJ95]T" ClarkeI'Grumberg et Jha se posent comme objectif de résoudre le probléme
général de la vérification des grammaires de réseau en utilisant des techniques d’extrapolation. Le
probleme étant indécidablel'leur algorithme peut éventuellement échouer.

Les propriétés d’une grammaire de réseau sont spécifiées a ’aide d’un langage de spécification
Tp (voir section 6.2.1'page 62). A partir de 'automate DT'ils construisent un automate abstrait
pour chaque réseau de processus généré par la grammaire. Pour celal'ils considerent des réseaux
décrits par des langages (de fagon similaire & la spécification D) et calculent une abstraction
de cette description basée sur la construction du monoide syntaxique [Eil74]: cette construction
consiste & définir une relation d’équivalence entre les étatsI'basée sur I’idée qu’un mot 7 du langage
de spécification (7 € Tp) peut étre vu comme une fonction sur les ensembles d’états d’un automate.
Deux états sont alors équivalents s’ils induisent la méme fonction sur 'automate D.

Plus formellementI'le monoide syntaxique se construit de la maniére suivante: soit D =
(0,60,Q,0,d, F) un automate reconnaissant un langage de spécification. On rappelle que cet auto-
mate reconnait des langages sur QT'ou @ est ’ensemble des états de tous les processus terminaux
de la grammaire. La fonction induite par un mot fini 7 = (79, 71,...,7—1) € Tp sur @ est définie
par

f'r(e):el < 6;0':630()1) Tn—1 o'

Un état d’un réseau est un tuple § = (q1, . .., ¢g,)l1.e.lun mot de @Q*. Deux états ¢ et ¢’ de Q* sont
alors équivalents si et seulement si f; = fz. La relation d’équivalence ainsi obtenue permet de
construire un automate abstrait. De mémel'ils définissent une fonction de composition abstraite
et obtiennent le résultat suivant :

Proposition 6.1 :

Si le systéme abstrait vérifie les équations d’inductionI'le systeme concret vérifie la
propriété spécifiée par D. a
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ol

FiG. 6.4 — Propriété d’exclusion mutuelle.

Exemple 6.5 :

Cet exemplel'utilisé dans [CGJ95]|'sera également repris section 10.1T'page 109. On
considére un algorithme d’exclusion mutuelle a jeton circulantI'défini par la grammaire
G =<{P,R},R,P,S > ou

P S - P()“R
R = P|R
R — P

P et Py sont définis sur ’ensemble d’états {nc, cs} et ’ensemble d’événements {r, gt, st}
(pour respectivementI’aucune actionI’ “get_token” et “send_token”). Les automates
sont donnés figure 6.3 L’automate décrivant ’exclusion mutuelle est donné figure 6.4 :
il reconnait le langage Tp = nc*.cs.nc*. Cet automate induit 3 fonctions définies
comme précédemmentl’'qui sont

fi { (90,%), (q1,q1),(g2,42) } représentant les mots de nc*.
f2 { (q0,91),(q1,42),(g2,42) } représentant les mots de nc*.cs.nc*.

fs = { (90.4),(a1,42), (42,q2) } représentant les mots de
nc*.cs.nc*.cs.(cs + ne)*.

Considérons un réseau de taille 3IM.e.I'Py|| P||P. Son graphe d’accessibilité est présenté
figure 6.5. Le seul état accessible de 'automate abstrait est nc*.cs.nc*. On vérifie
que automate abstrait obtenu est (trivialement) un invariant du réseau qui vérifie
Pexclusion mutuelle. |

Commentaires: Ces résultats sont tres intéressants. Cette technique est la premiere réellement
capable de résoudre des problémes non triviauxI'comme la vérification de réseaux paramétrés
générés par des grammaires.

— La méthode est en théorie tres générale. Elle peut s’appliquer & tout type de grammaire.

— La technique d’abstraction est élégante et peut étre utiliséel'soit pour réduire la taille d’un
réseaul’soit pour trouver un invariant. Elle permet de vérifier des propriétés exprimées dans
la logique VCTL.
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FIG. 6.5 — Etats accessibles de Pyl|P||P.

En pratiquel'cette technique a néanmoins un certain nombre de désavantages:

— Comme nous ’avons déja dit a la section 6.2.1T'page 62I'la technique des langages de spéci-
fication ne semble applicable qu’a certains cas simples['surtout dans le cas linéaire. Il serait
intéressant d’effectuer une étude de cas sur des exemples moins triviaux que ’exclusion
mutuelle.

— L’abstraction proposée n’est pas un élargissement dans le sens ol nous ’utiliserons sec-
tion 8.3I'page 90. Elle réduit bien la taille du réseau modulo la propriété a démontrer['mais
elle ne prend pas en compte la structure de la grammaire. Son application pour déterminer
un invariant reste donc assez aléatoire: elle fonctionnel'ou elle ne fonctionne pas.

6.3.2 Approche d’Emerson et de Namjoshi pour les anneaux de proces-
sus

Emerson et Namjoshi s’intéressent dans [EN95] au cas particulier des anneaux & jeton circulant
(ou “token rings”). Ils ont 'idée que la structure d’un tel réseau est suffisante pour généraliser le
cas n au cas n + 1 (voir également cette idée dans [CGB86]).

Ils considerent donc un réseau de processus en anneaul'dans lequel la seule communication
entre processus s’effectue a ’aide d’un jeton circulantIet tel que:

InitialementI'le jeton est donné a un processusl'choisi de facon aléatoire.
— A tout momentI'un seul processus a le jeton.

— Un processus peut avoir des transitions autorisées indépendemment de la possession du jeton.
Dans ce casI'le processus est libre d’effectuer une telle transition.

— Le processus peut étre bloqué par des transitions nécessitant la possession du jeton. Des
qu’il entre en possession du jetonI'il devient libre d’effectuer ces transitions.

— Le processus possédant le jeton ne peut le garder indéfiniment.

Sur de tels systemesIl'ils montrent qu'une propriété est satisfaite par tous les réseauxI'de toutes
tailles si et seulement si elle est satisfaite sur un réseau d’une taille donnéel"appelée raccourci (ou
“cutoff”).

Plus précisémentlils considerent les propriétés exprimées par des formules de la logique tem-
porelle arborescente CTL" sans 1'opérateur next time X. Soit g; une formule concernant le ;®™e
processuslet g; ; une formule concernant les i®™me et j®™me processus. Alors

1. A, gi a un raccourci de 2.
2. /\i gi,i+1 & un raccourci de 3.

3. Niyz; V9; ;Tou g; ; est une formule sans quantificateur de chemin (V ou 3)['a un raccourci de
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Processus 1

00O

Controleur
Processus n

F1G. 6.6 — Un contrdleur et ses processus

4. /\i# 3g; ;Tol g; ; est une formule sans quantificateur de chemin (¥ ou 3)I"a un raccourci de

Ce résultat est fort intéressant car il permet de vérifier sans intervention humaine (a I’aide d’outils
comme ALDEBARAN [FGK196]Tou le CONCURRENCY WORKBENCH [CPS89])['un nombre impor-
tant de réseaux. Ainsil'notre premier exemple de calcul de point fixel'un jeton circulant simple
(voir section 10.1Tpage 109)Caurait pu étre vérifié par cette méthode en vérifiant la propriété
d’exclusion mutuelle sur un réseau de taille 4. Ce résultat n’est bien entendu pas suffisant : les
autres exemples traités dans ce document ne peuvent pas étre simplement ramenés a ce cas.

Ce résultat pourrait néanmoins étre utilisé avec les résultats décrits plus loin sur les calculs de
points fixes. Le résultat d’Emerson et Namjoshi n’est valable que s’il y a exactement un jeton dans
le réseau. Dans certains casI'notre outil (voir partie III) est capable de parvenir & ce résultat.

6.3.3 Approche d’Emerson et de Namjoshi pour les systemes paralleles

Dans [EN96][Emerson et Namjoshi s’intéressent aux systémes composés d’un nombre arbitraire
de processus: ils considerent un systeme constitué d’un controleur et de n processus identiques
(dits processus utilisateurs)[’a un renommage des variables pres.

Chaque processus ne peut communiquer qu’avec le controleur (les communications inter-
processus ne sont pas possiblesI'voir figure 6.6). Ce modele se distingue donc de celui présenté dans
ce document [CGJ95]Ton les communications entre processus sont décrites par une grammaire de
réseau. Ces deux approches sont en fait complémentaires :

— Les grammaires de réseau permettent de décrire des structures complexes de réseaux de
processus (en anneaul'arborescentI'etc ... ).

— Le modele d’Emerson et Namjoshi permet de décrire un ensemble de processus mobiles
pouvant communiquer avec un processus maitre. Il peut par exemple s’appliquer dans le cas
de la téléphonie mobile.

Le controleur C et chaque processus utilisateur P; sont codés par des automates:
C = (QCaq%7107007607FC) et Pi:(Qi7Q?7Ii70i76iaFi)

ou les Q; sont tous deux a deux disjoints et isomorphes & un ensemble d’états QT'et ou tous les
@TLTO;T6; et F; sont égaux & un renommage pres. Ils considerent alors 'automate abstrait A
dont chaque état est un couple (¢, §)Tott ¢ € Q¢ est un état du contrdleur et ot § C @ est un
ensemble d’états des processus utilisateurs. On dit alors que A est dans I’état (¢, G) si le controleur
C est dans l'état q et si on a ¢; € § si et seulement s’il existe au moins un processus utilisateur
P; dans un état isomorphe a ¢;. En d’autres termesI'l’automate abstrait se “souvient” qu’il existe
des processus dans un certain étatI'mais il ne se “souvient” pas combien. L’automate abstrait A
peut alors effectuer trois types de transition :

— Si ¢ — ¢ est une transition interne au controleurI’ A peut effectuer la transition (gq,q) —
(¢, )
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— Si ¢; — ¢} est une transition interne & un processus P;I'’A peut effectuer les transitions

(,qU{a}) — (¢,GU{q,q}) et

La premiére transition correspond & un systeme dans lequel plusieurs processus utilisateurs
sont dans I’état ¢;. Un de ces processus passe dans I’état ¢;I'les autres restent dans I’état g;.
La deuxieme transition correspond au contraire & un systeme dans lequel un seul processus
est dans I’état ¢;. Apres la transitionl'il n’y a plus de processus dans cet état.

- Si g — ¢ et ¢; = ¢ sont respectivement des transitions du contréleur et d’un processus
utilisateur dans lesquelles les mémes événements interviennentI'’automate abstrait A peut
effectuer les transitions

(,qU{a}) — (¢,qU{aq,q}) et

Emerson et Namjoshi montrent dans ce modele les résultats suivants:

— Toute formule de la logique temporelle linéaire satisfaite par 'automate abstrait A sur tous
ses chemins est également satisfaite sur tous les chemins de toutes les instances du systemel’
quelle que soit sa taille.

Il est & noter que cette proposition n’est pas une équivalence : montrer qu’il existe un n tel
que le systeme de taille n ne vérifie pas une propriété est plus difficile. Il existe en effet des
exécutions de ’automate abstrait A qui ne correspondent pas & une exécution d’un systeme
concret. Les exécutions de A qui correspondent & une exécution d’un systéme concret sont
appelées des chemins corrects (“good path”). Les résultats suivants portent sur une logique
arborescente.

— Tout chemin fini de A est correct.

— Une formule V¢ (“pour tout chemin ¢”) est fausse si et seulement s’il existe un bon chemin
de 'automate abstrait A violant (.

L’existence de bon chemin dans A est équivalente & l’existence de boucles acceptrices (qui
contiennent au moins un état accepteur).

— La symétrie du probleme permetI’comme dans [ID93I'TD96] (voir section 6.3.5I'page 69) de
prouver des propriétés sur les processus utilisateurs. Ainsil’

— A\; V(i) est vraie si et seulement si Vp(0) est vraie.
= Nigj Voo(i, j) est vraie si et seulement si Vi (0, 1) est vraie.

6.3.4 Approche de Szymanski et de Vidal

Dans [SV94]|I'Szymanski et Vidal utilisent la symétrie de programmes paralléles pour prouver
automatiquement certaines propriétés (Iidée se rapproche ainsi de celle de [ID93T'ID96]). Pour
celalils restreignent 'usage des variables de communication (“shared variables”) de la maniere
suivante : 'identificateur d’un processus apparaissant dans une condition doit étre une variable
logique quantifiée universellement ou existentiellement. Comme dans [EN96]I'ils construisent un
diagramme d’états de leur systeme. Si chaque processus est représenté par un automate P =
(Q,q°,1,0,4, F)Tun état du diagramme d’états (qu’Emerson et Namjoshi appellent automate
abstrait) est un sous-ensemble § C @: on a alors ¢ € ¢ si et seulement s’il existe au moins un
processus dans ’état ¢ (voir section précédente).

Plus précisémentI'les processus sont définis par des programmes qui possedent les propriétés
suivantes :

— Les variables de communication n’appartiennent qu’a un seul processus. Tous les processus
peuvent les lire['mais un seul peut les modifier.
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— Les conditions apparaissant dans un test if ou une itération while ne peuvent contenir que
les expressions booléennes suivantes :

— toute expression portant sur les propres variables du processus.

— toute expression de la forme (Vi € 7, (7)) ou (Fi € m,(i))l'oltt (i) est un prédicat
défini sur les variables de communication appartenant au processus i['et ou 7 est soit
I’ensemble de tous les processusIsoit un ensemble de processus que précede le processus
courant dans un certain ordre total sur les processus.

Les algorithmes classiques de vérification par exploration du graphe d’état peuvent alors étre
employés pour prouver des propriétés sur tous les systemeslindépendemment de leur taille.

6.3.5 Approche d’Ip et de Dill

Dans [ID93I'ID96]I'Ip et Dill tentent de limiter I’explosion du nombre des états en utilisant
les symétries d’un réseau de n processus paralleles. Considérant une liste d’actions ou de va-
riables concernant des processusl'ils remarquent que 'ordre de cette liste n’intervient pas dans
la satisfaction d’une propriété. Ils définissent un nouveau type de donnée: les ensembles d’entiers
(“scalarset”). La non symétrie des processus due a ’ordre des processus peut ainsi disparaitrelet il
devient possible de définir des automorphismes sur les états d’un graphel'puis un graphe quotient
sur lequel la propriété d’accessibilité est préservée.

Sur certains exemples['ils ont constaté expérimentalement que le graphe quotient de tous
réseaux de taille n > 2 était isomorphe au graphe quotient de taille n = 2. Pour ces exemplesI'ces
techniques permettent donc de résoudre le probleme de la vérification de propriétés sur les réseaux
paramétrés. Plus précisémentlils montrent que ces techniques sont applicables & des programmes
pour lesquels les ensembles d’entiers de données (“data scalarset”) ne sont pas utilisés dans des
indices de tableaul'ou des boucles for.

Il serait intéressant de déterminer les rapports entre cette approche et la précédente. Celle
de Ip et Dill a forcément le désavantage de ne pas étre spécialisée dans la preuve des réseaux
paramétrés: il semble['pourtantl’que les idées utilisées sont tres proches de celles de Szymanski et
Vidal.

6.3.6 Approche de Sistla et German (comptage des processus)

Dans [SG87|I'Sistla et German considérent un modele ou deux processus peuvent se synchro-
niser s’ils acceptent des signaux complémentaires (z et T).

n processus identiques: IIs considerent dans un premier temps n processus identiques. Pour
celallls calculent 'ensemble des états d’un processus (dits accessibles) tels qu’il existe un nombre de
processus pour lequel cet état est atteint. Un état peut ainsi étre accessible dans leur terminologiel’
s’il est accessible dans un systeme constitué de 4 processusI'méme s’il ne I’est pas pour un systeme
constitué de 2 processus.

Dans ce modelel'il est possible de prouver des propriétés locales (ils calculent I’ensembles des
états accessibles d’un processus)I'mais pas de propriétés globales (ils montrent en particulier qu’un
nombre arbitrairement grand de processus peut se trouver dans tout état accessible).

Un processus controleur et n processus identiques: Dans un second temps['ils étendent
ce modele en considérant un seul processus de controlel'et un nombre arbitraire de processus
utilisateurs identiques. Ils pensent ainsi pouvoir modéliser un certain nombre de protocolesI'ainsi
que certains algorithmes d’exclusion mutuelle.

Leur systeme est modélisé par un vecteur d’entiersI'décrivant le nombre de processus utilisateurs
se trouvant dans un état donné. Une transition est autorisée s’il existe deux processus dans des
états permettant de se synchroniserI'donc si les deux variables comptant le nombre de processus
dans ces états sont non nulles. Ils obtiennent ainsi un systeme a commandes gardées.
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FiG. 6.7 — Un processus du jeton circulant de Sistla et German

Application aux réseaux de processus: Les algorithmes précédents peuvent étre appliqués
dans certains cas pour modéliser des réseaux de processus oll la structure du réseau est abstraite.
Sistla et German prennent ’exemple des réseaux linéairesI'ott chaque processus ne peut commu-
niquer qu’avec son voisin. En abstrayant la structure du réseau on obtient un systéme ou chaque
processus peut communiquer avec n’importe quel autre processus dans le réseau.

La figure 6.7 montre la description d’un processus. Le signal ¢ signifie que le processus émet
le jetonl'le signal ¢ qu’il le regoit. Ce processus a quatre états: T (“token”)T'il a le jeton; W
(“waiting” )il attend; C (“critical”)I'il est dans sa section critique; et N (“neutral”) dans les
autres cas.

Ce systeme est donc décrit par 4 variables entieresI'nyI'ny'ne et ny comptant le nombre
de processus dans chacun de ces 4 états. Ces variables sont définies par un systeme & commandes
gardées de la maniere suivante:

— Un processus effectue une action interne:

ny>1 — ny:=ny-—-1, nw:=nw+1 N —» W
npr>1 — np:=nr—1;, ng:=nc+1 T — C
nc>1 — ng:=nc—1,nr:=np+1 cC - T
— Deux processus communiquent :
ny>1Anp>1 — SKIP N-—->T e T—N
nN>1Ancg>1 — neg:=nc—1;, np:=nr+1 N—->T et C—>N
nw>1Anr>1 — nw:=nw—1, np:=np—1; W-—-C e T—N
no:=nc+1; ny:=ny+1
nw>1Anc>1 — nw:=nw-—1,ny:=ny+1 W-—-C et C—>N

En partant de la condition initiale (ny = N,ny = 0,nw = 0,n¢ = 0)T'on montre aisément & la
mainTou en utilisant les techniques de [Rac7T8THMPI5]|'que ne < 1IM.e.I'que 'exclusion mutuelle
est vérifiée.
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Chapitre 7

Réseaux de processus et réseaux
d’observateurs

7.1 Spécification et preuves a ’aide d’observateurs

7.1.1 Observateurs d’un réseau de processus

Dans cette section'nous allons montrer que la notion d’observateur (voir section 1.2I'page 19
et [HLR93]) peut facilement s’étendre aux réseaux de processus.

A chaque processus dans le réseaul’on peut associer un observateur lisant les entrées/sorties
du processus observé avec les observations provenant des autres observateurs du réseau.

Par exemplel'considérons un réseau linéaire P||P|| .. .|| P de processus identiques. Chaque pro-
cessus P émet un signal u (pour “use”) quand il utilise une ressource. Supposons que nous voulions
exprimer la propriété d’exclusion mutuelle (au plus un processus utilise la ressource & un instant
donné).

A chaque processusl'on associe un observateur recevant le signal u du processus P observé et
les signaux émis par son successeur de droite dans le réseau (voir figure 7.1.a). Chaque observateur
émet deux signaux: « est émis lorsqu’une violation de I’exclusion mutuelle est détectéel'et v est
émis lorsque la ressource est utilisée soit par le processusI'soit par un des ses successeurs de droite
dans le réseau. Un tel observateur peut étre décrit par le systeme suivant d’équations booléennes:

a=d V@ Au) et v=v'Vu

Ainsil'un réseau satisfait la propriété d’exclusion mutuelle si et seulement si ’observateur le plus
a gauche n’émet jamais le signal d’alarme a.

Il est & noter que cette technique peut étre naturellement étendue & des structures plus com-
plexes: par exemplel'si le réseau a une structure arborescentel'on peut construire un observateur
recevant les signaux émis par ses “fils” (voir figure 7.1.b):

a=arVarVwi Ar)V (i Vin)Au) et v=uvyVirVu

Implication: Les observateurs de réseaux nous permettent d’exprimer une propriété sur un
nombre infini de processus & I’aide d’un nombre borné de signaux (dans l’exemple précédent « et
v). AinsiI'"dans une grammaire de réseaul'tous les non terminaux pourront étre décrits avec un
nombre fixe de signaux.

La section suivante compare le pouvoir d’expression des langages de spécification et des obser-
vateurs de réseaux.
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(b) Structure arborescente

F1G. 7.1 — Observateurs de réseaux

7.1.2 Observateurs de réseaux et langages de spécification
Théoréme 7.1 :

Le pouvoir d’expression des observateurs de réseaux est strictement plus fort que celui
des langages de spécification. a

Preuve

(1) Tout langage de spécification peut étre décrit par des observateurs:

Soit Tp un langage de spécification. Comme ce langage est régulierlil peut étre exprimé
a ’aide d’une expression réguliere pp. On rappelle qu’une expression réguliere suit la
syntaxe suivante

p uw= x| ptp | p* | pp
correspondant a la sémantique
S(x) == {x}
S(p1+p2) == p1Upz Union des langages
S(p*) == p.p...p prépété 0 ou plusieurs fois
S(p1-p2) == p1.pe Concaténation des langages

On attribue a pp et a chacune de ses sous-expressions un signal d’observation. On
note ainsi a” le signal associé a lexpression réguliere p (a” est émis par un réseau si
et seulement s’il satisfait p).

Les expressions régulieres z et p; + p2 sont aisément exprimées par récurrence a l’aide
de signaux:

—p==x
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Seul un réseau constitué d’un unique processus peut étre dans I’état p. Le signal
d’observation est émis si le processus est dans 1’état .

a” =T

—p=pLtp2
L’union des langages se traduit par la disjonction des signaux.

apl+Pz = aPf'V aPf?

Le calcul des signaux correspondant aux expressions régulieres p* et p;.p» dépend des
regles de production de la grammaire. Pour simplifierl'nous nous limitons au cas binaire
(toutes les fonctions de composition de la grammaire sont d’arité 2) : le cas général s’en
déduit trivialement. Ainsil'toute régle de production peut s’écrire

A — B ou
A — BJC

On construit alors notre observateur par récurrence. Dans le cas de la premiere reglel’
les signaux de A prennent les méme valeurs que ceux de B. Dans le cas de la deuxiemel’
notons aslap et ac les signaux émis respectivement par AT'B et C.

- p=pi
Les deux réseaux B et C' sont soit dans I’état p;['soit dans ’état pj. Donc

a‘j = (ozpBT Val) A (apci‘ Vag)

~pP=pip2--pn
ol les expressions régulieres p; ne sont pas de la forme p’.p". Pour que le réseau
satisfasse pl'il doit exister un iI'l < i < nl'tel que le sous-réseau B satisfasse
p1.p2 ... piLet le sous-réseau C p;y1.pit2 ... pn- Donc

pLP2 P _ p1-p2---pi Pit1-Pit2.Pn
'y = \/ apg /\ac

1<i<n

(2) Exemple exprimable par des observateurs et pas par un langage de spécification.

Un langage de spécification étant régulierl'il ne peut pas reconnaitre une propriété du
type

{ a™.b" | pour tout n }

Cette propriété peut s’exprimer & ’aide d’observateurs en construisant un réseau de la
manieére suivante :

S - R
R — PJ|R|P
R — P|P

L’observateur correspondant a la deuxieme équation vérifie que le processus de gauche
est dans I’état a et le processus de droite dans ’état b. O
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Exemple 7.1 :

Reprenons notre probleme d’exclusion mutuelle. Les processus élémentaires ont deux
états: cs (section critique) et nc (section non critique). La propriété d’exclusion mu-
tuelle est spécifiée par la formule

vO ( {nc}*es{nc}* )

On introduit un signal d’observation pour chaque état et chaque sous formule de la
formule précédente.

a == cs
b == nc

¢ == {nc}*

d == {nc}*cs

e == cs{nc}”

f = {nc} es{nc}”

Pour une grammaire binairel'notre observateur est alors défini par récurrence par les
formules suivantes

cp = (bBVCB)/\(bC\/Cc)
da = cAac
ea = ap/Ncco
fA = (CB N ec) \Y (dB N Cc)
O
Remarques:

1. En pratiquel'les langages de spécification sont bien adaptés aux réseaux linéaires pour des
propriétés simples. Ainsil'’exclusion mutuelle d’un réseau linéaire est exprimée plus natu-
rellement avec un langage de spécification qu’avec un observateur. Pour des réseaux plus
complexes (en particulier pour les réseaux arborescents vus au chapitre 9)I'les observateurs
sont beaucoup plus faciles & utiliser.

2. Ces deux modes de spécifications fonctionnent sur des principes différents. L’expression d’une
propriété a ’aide d’observateurs doit se faire en parallele avec la définition d’un réseau par
une grammaire. L’exemple a™.b"™ montre que cette propriété ne peut étre spécifiée que sur
un certain type de réseau. Au contrairel'les langages de spécification peuvent s’appliquer
a n'importe quel réseaul quelle que soit sa définition: cette technique semble donc plus
générale. PourtantI'outre qu’elle soit moins expressive que la technique des observateursl’
nous pensons qu’elle est vraiment contre intuitive pour de nombreuses propriétés et qu’en
pratiquel'les observateurs sont plus facilement utilisables.

7.1.3 Preuve par calcul d’invariant
7.1.3.1 Réseaux linéaires

Kurshan et McMillan d’une part [KM89]'et Wolper et Lovinfosse d’autre part [WL89]I'ont
proposé une méthode inductive pour résoudre le probleme de la vérification des réseaux dans le cas
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des réseaux linéaires. Cette technique nécessite de définir une relation d’ordre < sur les processusI’
compatible avec la propriété ¢I'i.e.I'vérifiantI'pour tout processus P et P'T

(PP APEyp) = (PkEy)

Il est alors suffisant de trouver un processus ITappelé invariant de réseaul'satisfaisant @Il'et plus
grand que tous les processus générés par la grammaire.

(VPeG, P21 ) A (IEy)
Pour un réseau constitué de n processus P identiques
P|...||P
———-—
n fois
il est suffisant que I satisfasse les propriétés suivantes

[INIT] P < I Initiation
[INDUC] PxI =< I Induction
[SAT] I E ¢ Satisfaction

Propriété 7.1 :

(Induction Theorem for ProcessesITKM89]). S’il est existe un processus I satisfai-
sant les propriétés précédenteslle réseau vérifie la propriété pIl'quelle que soit sa taille.
O

7.1.3.2 Réseaux quelconques

Le cas linéaire s’étend trivialement au cas des grammaires de réseau. La méthode consiste a
trouver pour chaque symbole non terminal P € N un processus Ip appelé invariant du symbole P
permettant de vérifier la propriété . Par exemplel'si on se limite a des opérateurs de composition
binairel'ces invariants doivent vérifier

Is E ¢
VR=(A—- B|:;C)eP, Igllilc =X Isn siB,CeEN
BliIlc < I, siBeT,CeN
IB“ZC < Ix SiBEN,CET
B|;C =< I4 siB,CeT

Pour simplifier 1’écriture et pour tout processus PI'notons Ip

— L’invariant associé a P si P est un processus non terminal.

— Le processus P lui-méme si P est un processus terminal.

Les inéquations précédentes peuvent alors se récrire dans le cas général

Is F
VR:(P—>Pl||l“an)€P, IP1||1||zIPn < Ip
Dans les sections suivantesI'nous proposerons un formalisme pour récrire de fagon pratique ces
équationsI'puis nous proposerons une technique de calcul d’invariants par point fixe.

7.2 Sémantique de traces

Dans cette section'nous allons récrire les inéquations d’induction de la section précédente en
utilisant une sémantique de traces.

Ainsil"tout processus est décrit par le langage de ses traces. De méme (voir section 1.2.1T
page 19)Tune propriété est un ensemble de traces. Nous nous limitons dorénavant aux propriétés
de sureté. On utilise I'inclusion des traces comme opérateur de comparaison <.

Les deux sections suivantes introduisent les opérateurs de base nécessaires pour ’'utilisation de
la sémantique de traces.
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7.2.1 Opérations sur les traces

Introduisons 'opérateur ® sur les ensembles de tracesI’afin de traduire la composition de
processus.

Définition 7.1 :

Soient X et X' deux ensembles disjoints de signauxl'et soient 7 € X® et 7 € X'™
deux mots de méme longueur. AlorsI't ® 7' est une trace sur X U X'I'définies par

TOT =(UT),...,TaUT),...).
O

Cette opération est étendue aux langages: soient T C X et 7' C X'*I'deux langages respecti-
vement sur X et X'. AlorsD’

ToT ={ror|reT, 7 el |rl=|}

N

7 . .17 o0
Nous écrirons souvent 7' ® X’ pour considérer T' comme un sous-ensemble de ( Xux’ ) Tout
les signaux de X' ne sont pas contraints.

Définition 7.2 :

Soient X et X' deux ensembles de signaux de méme cardinalitéIreliés ’'un & I’autre par
une bijection ¢. AlorsI'pour tout mot 7 = (79,...,7p,...) sur XTon définit 7[X/X']
comme étant le mot (7y,...,7,,...) avec Vi, 7, = {¢(x) | v € 7;}. O

On étend de méme cette opération aux langages.

TX/X'| = {7[X/X']| €T}

7.2.2 Composition synchrone

Si nos langages représentent des traces de processuslil est nécessaire d’introduire des opérateurs
sur les langages permettant de traduire les opérations de composition synchrone sur les processus.

Définition 7.3 :

Soient X et X' deux ensembles de signauxI'et T C X*®°T'T' C X'* deux langages. On
définit alors

Tol' = (To(X\X)")n@'o(X\X)™)
Tol' = (To(X\X)?)uTo(X\X))

d

T ®T' est ’ensemble des mots qui s’accordent sur les signaux de 7’NT". En d’autres termesI['si P
et P’ sont deux processusI'Tp ® T représente l’ensemble des traces du produit synchrone de P
et P'.

Tpxp = Tp®T1p

De mémel'T & T" est l'union de T’ et T en tant que sous-ensemble de ( X UX' ). Tp & Tp
représente donc I’ensemble des traces du produit non synchronisé de P et P’.
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7.2.3 Propriétés des opérateurs d’abstraction
Définissons les opérateurs d’abstraction de signaux.
Définition 7.4 :

Soit T' C X*° un langage sur XTet soit X' C X un sous-ensemble de X. Les abstrac-
tions existentielle et universelle de T' par rapport aux variables de X 'T'notées respecti-
vement 3X', T et VX', TTsont définies par

WX,T = {reX\X) |3 X rorer)
VX' T = {re(X\X)®|vrex rorer)
O

3X', Tp est ’ensemble des traces d’un processus pour lequel tous les signaux de X’ sont considérés
internes (i.e.I'cachés). VX', T est considérél'par dualitéI’comme

VX', T = 3X',T

Soit X un ensemble fini de signauxI'et soit X' C X un sous-ensemble de X. Soit 7' C X un
langage sur X.

Propriété 7.2 :

(VX' T)o(X\X' )T CcT C (3IX,T)o(X\Xx" )™

O
Preuve
Les preuves des deux inclusions précédentes sont duales.
(VX' T)o(X\X" )T = { re(X\X")T |V eX™ rorel }
o(X\Xx")~
= {70 |V eX, roreTetr €X'}
c T
O
Propriété 7.3 :
AX'TuT, = (3IX, Ty )u(3X',Ty)
VX'T'NT, = (VX Ty )n( VX', Ty)
O
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Preuve

Les preuves de ces deux propriétés sont duales en remplacant 3 par V et U par N.

IX, (MUT,) = {re(X\X ) |3 exV rorenun}
{T€ ( X\ X' )00 |E|T'EX'|T|, rorTeTouror ey}

re( X\X' ) |3 ex ror el ou
ar' e X’lTl, TOT €Ty

(Elea Tl) U (EIXla T2)

O
Remarque: En générall’
X', TinTy # (3X', Ty)nNEX', Ty)
X', T # 3X', T
VX' ' UTy # (VX' T1)U VX', Tv)
VX', T # VX', T
Ces résultats s’appliquent de méme aux opérateurs ® et P.
Corollaire 7.1 :
ElX’,Tl T, = ( E'XI,Tl )EB( E'XI,TQ )
VX' T T, = (VX’,T1 )®(VX’,T2 )
X' 1T, # (3X', T)e@AX', Ty)
VX' TveoT, # (VX',T)) e (VX' Ty)
O

7.2.4 Opérateur de composition quelconque

Un opérateur de composition d’arité n est une fonction qui prend en entrée n processuslet
renvoie un processus. Dans notre sémantique de tracesI'c’est une fonction de ( X )n dans X,
De la méme maniere qu’on utilise une sémantique de traces pour décrire des processusI'nous allons
utiliser une sémantique de traces pour décrire les opérateurs de composition.

Définition 7.5 :

Soient XT'X T'... IX,,I'n 4+ 1 ensembles de signaux disjoints de méme cardinalité. Soit
|| un opérateur de composition d’arité n sur X. On appelle trace de || ’ensemble de
traces

T” = { Tplll___HP" ® ( Tpl[X/Xl] @...@Tpﬂ[X/Xn] ) |
Py, ..., P, sont des processus sur X }
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L’ensemble des traces de || est donc un sous-ensemble de ( XUXjU... X, )OO tel que pour tout
processus PiI'... [P,T'on ait

Tp..p. = 3X1,...,3X,, ( T) @ T [X/X1]®...0 Tp,[X/Xy] )
IntuitivementI'cette formule peut étre lue de la fagon suivante:

Une trace 7 est une exécution possible de la composition Py || ... ||P, (i.e.I'r € Tp .. p,)
si et seulement §'il existe n traces ... I'ry, (i.e.T3Xy,...,3X,,) respectivement de
PT...TP, (iel'Tp[X/X1]®...®Tp,[X/X,]) telles que ces n traces soient reliées
par l'opérateur de composition || (i.e.I'T}).

7.3 Invariants et plus petits points fixes

Soit G =< T,N,P,S > une grammaire de réseaul’et soit ¢ une propriété. Récrivons les
inéquations que doivent vérifier les invariants du réseau a ’aide de notre sémantique de traces.

Is C o
VR=(P = Pilli...|:P) €P, 3X1,.... Xn, T, ® | Q) Ip[X/X;]] € Ip (7.1)
1<j<n

On cherche alors & déterminer un vecteur V' de langages de traces de taille n['ott n est le nombre
de processus non terminaux (la taille de T').

Ve {x®}" V = (Tp,....,Tp, )
Nous utiliserons ’ordre suivant sur les vecteurs de langages:

Définition 7.6 :

V=(Tp,...,Tp

n

)jVI:(TPl’a"'vTP;) <— Vi, 1<i<n, Tpingl!

De mémel'on étend les opérateurs d’union U et d’intersection N aux vecteurs de lan-
gages:

(Tpl,...,Tpn )U(TP{""’TP;L ) (TP1UTP1’7---7TPHUTPL )
(Tpl,...,Tpn )ﬂ(Tp{,...,TP;L ) = (TplﬂTplr,...,Tp"ﬂTpé )
|

Nous dirons que le vecteur V = ( Tp,,...,Tp, ) est un invariant du réseau si les langages Tp, I’
... I'Tp, sont des invariants du réseau.

Théoréme 7.2 :

Il existe un invariant du réseau V'™ minimal. V™ est le plus petit point fixe de la
fonction f définie par

fUp,....Ip) = |J 3X1,..., X, T, 0 | Q) Ip[X/X]
RePp 1<j<n
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Preuve

L’inéquation 7.1 peut se récrire

VR:(P—>Pl||Z||ZPn)€P, fR(IP17"'7[Pn) c P

ou

fr(Ip,,...,Ip,) =

AX,..., Xy, Tm.® ng IPA)(/A%]

1<j<n

La conjonction de I’ensemble des inéquations de ce type produit I'inéquation

flUp,...,Ip,)) € (Ip,-.

ou

-, 1Ip,)

fUp,...,1p,) = |J f&lp,... ,Ip,)

ReP

Si on pose V = (Ip,...,Ip, )['on obtient

fv)y cv
ou

V)

U ()

ReP

La fonction f est croissantel'donc cette inéquation admet un plus petit point fixeI'V'"™.

O

Notons I l'invariant minimal associé & P: V™ = ( g, . I8 ) On note en particulier Ig
Iinvariant minimal associé au symbole générant la grammaire.

Corollaire 7.2 :

La grammaire G vérifie la propriété ¢ si et seulement si I3* vérifie la propriété ¢. O

En pratiquel'V™ est calculé par itération

VO = (I9,,...1%)
VL = (T
Vo= (IR, IR

®,...,0)

ViU ( LJ fR(Vd) >
ReP

jin v

L’indécidabilité de notre probleme provient du fait que ce calcul de plus petit point fixe ne converge
en général pas en un temps fini. En effetI'les 12 représentent ’ensemble des traces de tous les
réseaux pouvant étre générés par le symbole non terminal P. Les I sont donc en général des
processus & nombre infini d’étatsI'qui ne peuvent pas étre représentés par des automates a nombre

fini d’états.

On a néanmoins le résultat suivant :

Corollaire 7.3 :

La grammaire G ne vérifie pas la propriété ¢ si et seulement si il existe un entier nl'tel

Ig ne vérifie pas .

O

Dans les chapitres suivantsI'nous allons utiliser une démarche symétrique. Au lieu de calculer
des plus petits points fixes['dont la taille dépend de celle du réseaul'nous allons essayer de calculer
des plus grands points fixesT'dont la taille dépend de celle de la propriété a démontrer.
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7.4 Exemple: un arbre de parité

Cette section présente un exemple de calcul en avantl'dont la limite peut étre facilement
approchée.

On considére un réseau d’arbres binaires['dans lesquels chaque feuille posséde un bit de valeur.
Cet exemple décrit un algorithme qui calcule la parité des valeurs des feuilles. Il est tiré de [UlI84T"
CGJ95]. Un arbre binaire est défini par la grammaire de réseau suivante :

G = < {root,inter,leaf}, {S,SUB}, P, S >

ou on rappelle que rootl'inter et leaf sont des processus terminaux['S et SUB sont des non
terminauxlet P est ’ensemble de régles de production suivant :

S — root|SUB||SUB
SUB —» inter|SUB|SUB
SUB —» inter||leaf]|leaf

L’algorithme est le suivant. La racine root débute une onde en envoyant le signal readydown a
ses enfants. Lorsque le signal readydown atteint un processus feuilleI'la feuille envoie un signal
readyup et sa valeur value & son pere. Un noeud inter de 'arbre qui recoit les signaux readyup
et value de ces deux filsT'envoie a son pere le signal readyup et la parité des valeurs de ses enfants
(le ou exclusif des values). Lorsque le signal readyup atteint la racinel'’onde est terminée. On
supposel'pour simplifier 'exemplel’que la racine cesse alors toute activité (i.e.I'n’envoie pas de
nouvelles ondes).

Si g est une variable d’état du programmelnotons next ¢ la valeur de cette variable & 'instant
suivant. On note respectivement rdl'ru et v pour readydownl'readyup et valuel'afin de simplifier
les équations. Un processus est décrit de la maniere suivante.

next v = v
next ru = rdVru;
next v = ruAiv;

(voir figure 7.2). La variable iv (pour “internal value”) contient la valeur associée au processus.
Elle est initialisée aléatoirement a 0 ou a 1. L’observateur d’un processus possede de plus un
signal ov (pour “observed value”)I'qui transmet de fagon instantanée la valeur du processus a
I’observateur de la propriété. Bien entendul ce signal n’est défini que pour l'observation et ne
modifie pas le comportement du systeme.

o = v

Pour décrire un noeud de I’arbrel'on note respectivement lrdlrrdllru et rru pour le ft readydownI’
right readydownTle ft readyup et right readyup (voir figure 7.3). Le comportement du noeud est
décrit par les équations suivantes :

next Ird = rd;

next rrd = rd;

ru = lruArru;

v = ruA (lv®rv); ou® dénote le ou exclusif

L’observateur d’un noeud recoit les deux signaux d’observation olv et orvI'pour respectivement
“observed left value” et “observed right value”. Il émet ov défini de la fagon suivante:

ov = olv® orv;
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O ov.ru.rd.v O

ov.Tu.rd.v ov.ru.rd.v

FiG. 7.2 — Un processus de ’arbre de parité

Le calcul en avant du plus petit point fixe ne converge pas. On a représenté respectivement
figure 7.4 et 7.5 les pas 3 et 4 du calcul. La limite de cette suite est évidente & extrapoler. Il
se crée deux branches infinies correspondant au temps maximum que met ’onde pour parvenir a
une feuille et remonter a la racine: ces deux branches sont donc de taille 3 au pas 3Tet de taille
4 au pas 4. On peut supposer qu’il en est de méme par la suite. On tente de construire a la main
Papproximation du plus petit point fixe (voir figure 7.6). Notre outil (voir partie IIT) peut alors
vérifier automatiquement que cet automate est bien un invariant du circuitl'i.e.['que tout réseau
de processus généré par la grammaire est plus petit (dans le sens de l'inclusion des traces) que
cet automate. Comme cet automate satisfait la propriété demandée (i.e.I'que les variables v et ov
sont égales lorsque ru est vrai)l'le réseau vérifie également cette propriété.

Nous verronsI'dans les chapitres suivantsI'que cette technique d’extrapolation de limites de
suite fonctionnent rarement dans le cas des plus petits points fixes. En effetI’'V™ représente 1’en-
semble des comportements possibles de tous les réseaux pouvant étre générés par la grammaire:
intuitivement'et sauf cas particulierl'V™ ne peut pas étre approché par un processus a nombre
fini d’états. Dans la suitel'nous allons étendre cette technique d’extrapolation au calcul du plus
grand point fixe['dont la taille dépend de celle de la propriété a démontrer (qui est en général assez
petite).
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Parent
readyup readydown
value
Noeud
readyup readydown readyup readydown
value value
Fils gauche Fils droit

FiG. 7.3 — Un noeud de ’arbre de parité

N

r (%

v

T

. 0.

F1G. 7.4 — Arbre de parité: pas 3 du calcul en avant
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N

ov.v.Tu

Fia. 7.5 — Arbre de parité: pas 4 du calcul en avant. Les états grisés correspondent a des états
qui ont été ajoutés par rapport au pas 3.
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F1G. 7.6 — Arbre de parité: extrapolation de I'invariant par le calcul en avant

85



CHAPITRE 7. RESEAUX DE PROCESSUS ET RESEAUX D’OBSERVATEURS

86



Chapitre 8

Invariants des réseaux linéaires

Dans ce chapitrel'nous nous intéressons au cas particulier des réseaux linéaires (voir sec-
tion 6.1.2.2page 61). Ce cas a été étudié dans [LHRI6I'LHRI7].

8.1 Equations d’induction linéaires

Une grammaire linéaire peut étre caractérisée par un ensemble fini de processus { Py, ..., P, }T
et un ensemble fini d’opérateurs de composition binaire sur les processus {||1,. .. ,||x}. L’ensemble
des processus générés par la grammaire est alors défini par

Vi=1...k, (Pi€G)et (PeG=P|;Peg)

Montrer par induction que cette grammaire vérifie une propriété ¢ revient a déterminer un inva-
riant I tel que

[SAT] IEyp Satisfaction
[INIT] Vi=1...k, P11 Initiation
[INDUC] Vi=1...k, I|;P; <1 Induction
8.2 Plus petit et plus grand points fixes
Dans notre sémantique de tracesI'I’équation d’induction
1P 21
peut étre exprimée par
(3X", X" T7[X/X'|@ T, @ Tp[X/X"] ) CT;
Le probleme du calcul de I'invariant peut donc se récrire
[SAT] T, CT,

[INIT] Vi=1...kTp CT;
[INDUC] Vi=1...k,Ty,p CT; iel

(3X", X" T7[X/X'|® T, @ Tp[X/X"] ) CT;

Lemme 8.1 :
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[INDUC] peut étre récrit de la manieére suivante :
Vi=1...k, Tr C < VX VX", (( XUX'UX" )T\T), ) @

(Xm\ﬂ%)uwvﬂ@fn)wvx

Preuve

La preuve est fastidieuse mais tres facile: il suffit de remplacer les opérateurs d’abs-
traction par leur définition.

( HX',X”,TI[X/XI]@T” ® Tp[X/X"] ) CTy

Vee X, z € ( HX’,X”,T[[X/XI](X)T” ®TP[X/X”] )=>£L’ET[

Vo e X, mg{xeX"o | 3z’ 2" € X, 2" € T A (z @ 2" ©2") € T)A

:v"ETp}V:UETI

)

Ve, o', 2" € X2 g TrVv(zoa' 0x")gTyva" ¢TpVao €Ty
Vo' € X2/ ¢ TV (Ve,2" e X®,(z02' 0a")gTyVva" ¢TpVvaell)

)
V' € X o' € TrV
de{reX®|Ve,a" e X®, (zoa' 02")gTyVa" ¢TpVr el }

Ve'e X* o' €Ty =o' € {2’ € X | VX, X", ( ( XUX'UX" )"\T| )@
( X°\Tp ) [X/X") & Ts}

Ty X/XTCVX, X", ( ( XUX'UX")P\T Yo ( X*°\Tp ) [X/X"]®
Ty
(i

Tr C (VX,X”,( (XUX'UX")®\T) ) o

(X”W¥)WMW®E>W%H

Théoréme 8.1 :

Il existe un plus petit langage de traces T7" satisfaisant [INIT] et [INDUC]I'et un
plus grand TM satisfaisant [SAT] et [INDUC]. T/ et THM sont respectivement le
plus petit et le plus grand point fixe des fonctions f et F' définies par

k
fo= M.|JTru(3X,3X", T), @ TIX/X'|® Tp[X/X"] )

i=1

k
F = AX.pn|) <VX,VX", (((XUX'UX")P\T), )&

i=1

( X\ Tp ) [X/X"] & T) X'/X]
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8.2. PLUS PETIT ET PLUS GRAND POINTS FIXES

Preuve

L’existence de 17" découle du théoreme 7.2I'page 79. On rappelle la preuve.
[INDUC] se récrit

Vi=1...k, fi(T;) C Ty

La conjonction avec [INIT] donne

k
f(Tr) 2 U@ uTe) € T,

i=1

Ty est un post point fixe de la fonction croissante f. Il existe donc une plus petite
solution'T[™.

De la méme maniere[[INDUC] peut se récrire en
Vi=1...k, Tr C F;(Tr) (d’apres le lemme 8.1)

1l existe donc un plus grand ensemble de traces T satisfaisant [SAT] et [INDUC]T
qui est le plus grand point fixe de la fonction croissante

k
F = AT.on () Fi(T)

i=1

En résumél’

= | ™o et M = () F™(x™)

n>0 n>0

avec

k
fo= AT.|JTp U ( 3X,3X", T), @ TIX/X'| @ Tp,[X/X"] )

i=1

k
F = A]i@[ﬂ r) (VD(,V}(") ( ( XuXx'ux" )&)\irm )69

i=1

( X\ Tp ) [X/X"] & T) X'/ X]

O

Ainsil’ notre probleme de vérification est équivalent & montrer que soit 77" C @I'soit Vi =
1...k,Tp, CTM,

Comme précédemmentI'les deux suites définissant 77 et TM ne convergent en général pas
en un temps fini: les limites sont des processus & nombre infini d’étatsI'et ne peuvent pas étre
aisément représentées par des automates a nombre fini d’états. Dans la suitel'nous allons nous
inspirer de la technique des élargissementsI'introduite par Cousot et Cousot [CC77T'CC92]I"afin
d’approcher ces limites par des processus a nombre fini d’états.
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T7* est ’ensemble de toutes les traces possibles de tous les réseaux générés par la grammaire:
’expérience montre qu’en générallle nombre d’états des automates reconnaissant les £ () aug-
mente de fagon exponentielle. Il semble & priori difficile d’extrapoler la limite d’une telle suite.
Au contrairel’comme le montre I’exemple de la section 10.1'page 109I'il arrive que le calcul
du plus grand point fixe converge. GénéralementI'méme s’il ne converge pasl'le nombre d’états
des automates reconnaissant F(™) (X°°) augmente de fagon “modérée”. C’est pourquoi nous nous
intéresserons particulierement aux approximations du plus grand point fixe.

8.3 Elargissement

8.3.1 Principe de I’élargissement

Afin d’approcher le plus grand point fixe M dans un treillis complet LI'la méthode d’extrapo-
lation proposée par [CC77I'CC92] consiste & définir un opérateur binaire VI'appelé élargissementI’
satisfaisant les deux propositions suivantes :

[INCL |:Vz,ye L, z2Vy CzNy

[CHAIN ]: pour toute suite décroissante z9 2 3 2 ... 2 x, 2 ... dans LT'la suite de L
(Yo,Y1,---»>Yn,--.) définie par yo = xg et yp+1 = ynVapr1lest strictement décroissante
(i.e.I'T'devient constante & partir d’'un nombre fini de termes).

AlorsI'pour toute fonction monotone F : L — LT'la suite yo = T (la borne supérieure du treillis)I’
Yn+1 = Yn VF(yn) convergelen un nombre fini de pas['vers une limite yI'qui est plus petite que le
plus grand point fixe de F'.

Dans cette approchel'nous avons & définir un opérateur d’extrapolation sur les langages de
traces. La conception d’un tel opérateur est une tache expérimentaleI'nécessitant un compromis
entre 'efficacité du calcul et la précision du résultat: suivant 'opérateur utilisé['on peut obtenir
soit une tres longue suite convergeant vers une solution tres proche du point fixel'ou inversementI’
une convergence rapide vers une solution grossiere.

Nous avons décidé de définir cet opérateur d’élargissement sur des automates reconnaissant
des langages de traces.

8.3.2 Quelques idées d’élargissements
8.3.2.1 Un premier opérateur

Soient A7, = (Q1,¢%, X, {an},69,09) et A, = (Q2,43, X, {2}, 0%,69) les automates mini-
maux déterministes reconnaissant les langages 77 et 75 sur XT'tels que 75 C T;. Nous avons a
Lesprit que T} et T sont deux pas consécutifs du calcul du plus grand point fixe TH. L’automate
Ar, VAr,I'reconnaissant ’élargissement 77 VI, 'va étre calculé en comparant les structures des
deux automates A7, et Ar,.

Soit Ax = (Q1 X Q2, (¢?,49), X, {a1,as}, 68, §9) le produit synchrone des deux automates Ar,
et Ap,. A, VAp, va étre construit a partir de Ax. Soit

ATlvATz = (Ql X Q27 (qqug)aXa {a17a2}76g76g)

On pose dans un premier temps 68 = 68. 11 reste & définir 6@.
Soit ¢ = (g1, g2) un état de A, et soit x € 2% un événement sur X.

~ Si60(qu,7) = {a1} et 69 (q2, ) = {az}Ti.e.IT’événement z est refusé par les deux automatesT’
Ay le refuse également : 62(q,z) = {a}.
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O=0=-0-0
O=-0=-0-0 .
O=0-0-0 .

Fic. 8.1 — Principe de I’élargissement

— Si09(qu,z) = 0 et 69 (g2, z) = PTi.e.T1événement = est accepté par les deux automatesI’ Ay
accepte également : 09(q, ) = 0.

~ Si 69(q1,x) = 0 et 69 (g2, ) = {a}Ti.e.Tévénement x a été interdit par le dernier pas de
calcull'l’état g est alors dit semi-accepteur. L’ensemble des états semi-accepteurs reconnait
le langage T} \ T>.

Définition 8.1 :

On appelle ensemble des états semi-accepteursI'noté DI'l’ensemble des états de Ay
reconnaissant le langage T} \ T%.

D = { (q1,02) | 3w € 2%, 6P(q1,2) =0 et 05 (g2, @) = {02} }

O

L’opérateur proposé consiste a extrapoler un pas de calcul en interdisant les états pouvant conduire
a un état semi-accepteur. On va donc définir 68 par

{a} sid07(q1,2) = {a1} ou 09 (g2, @) = {az}
59 ( (g1, @2),2 ) = ou 3z’ € 2%, 69 ( 69(qz, ), 2" ) = {2}
0 sinon

(voir figure 8.1).

8.3.2.2 Projections

Afin d’obtenir des opérateurs plus puissantsI'on définit les projections de Ay sur les ensembles
d’états Q1 et Q).

Définition 8.2 :

On définit ainsi les opérateurs d’élargissement universel et existentiel respectivement
notés Ti VYT = (Q1,¢0, X, {a1},02,02) et TiV3Ty = (Qs, 43, X, {a2}, 05,69 ) ot

69(q,x) = { ?a} :;no(nd?(q,x) =0) et (Vg,6°( (¢,¢),2)=0)
5.2 = { (‘Z{)a} :ino(n(sg(qlw) =0) et (3¢,0°( (g.4),0 ) =0)

O
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Justification des quantificateurs universel et existentiel: L’utilisation du quantificateur
existentiel dans la projection sur (); n’assurerait pas la propriété Ty V1> C Ts. Celle du quantifi-
cateur universel dans la projection sur ()2 conduirait trop souvent au langage nul.

Propriété 8.1 :
1. ZV'T, C T\V?T, C T, C Ty.

2. La suite définie par

T0 = X%
T = F(T
Tiyn = TWVYF(TY)

converge en un temps fini. En effetl'l’automate 7! al'au plusTautant d’états
que T°.

3. La suite définie par

0 = X
T' = F(T°)
T = TVIR(TY)

convergel'en un temps éventuellement infini.

Cet opérateur n’est donc pas un élargissement au sens que lui ont donné Cou-
sot et Cousot [CCTTI'CCI2]. Il s’agit plutot d’un “accélérateur”'qui accélere la
convergencel'sans la forcer a coup sir.

O

Ces deux opérateurs ont été implémentés dans un outil (voir partie III). Les résultats expé-
rimentaux n’ont pas été concluants: dans la plupart des exemples du chapitre 10I'page 109 ces
opérateurs forcent la convergence de la suite d’invariants vers le langage nul. Dans la section
suivantel'nous proposons de raffiner ces opérateurs de facon a ce qu’ils prennent en compte la
structure des automates reconnaissant les langages a extrapoler.

8.3.3 Un premier raffinement de I’élargissement

En faitT'certains comportements passant par des états semi-accepteurs (i.e.['des états de D)
doivent étre interditsI'mais pas tous ces comportements. L’expérience a montré que la convergence
en un temps infini pouvait étre due au fait que des motifs “réguliers” étaient répétés de plus en
plus de foisTafin de produire des boucles infinies dans le langage limite. Par exemplel'la suite (7})
définie pour i > 1 par

T, = {bv"+b.(a+b)*|0<n<i}

est infinie['mais converge vers b*.

Nous avons donc eu ’idée de créer des boucles en rebranchant de facon non déterministe des
transitions (qo,q) — (q1,q}) atteignant D vers d’autres états (g2, q5) & D.

Afin d’assurer l'inclusion des traces [INCL]I'le langage reconnu par (g2, ¢g5) doit étre inclus
dans celui reconnu par (¢1,q;). Pour créer des boucles de facon “logique”I'les nouveaux états
cible (g2, g5) sont cherchés parmi (qo, qf) et ses prédécesseurs qui satisfont cette inclusion. Ils sont
recherchés jusqu’a une profondeur d;I'qui est un parametre de 'opérateur.

MalheureusementI'un tel opérateur ne satisfait plus la propriété [CHAIN]: le nombre d’états
du nouvel automate décroitI'maisI'comme cet automate n’est pas déterministel'le nombre d’états
de sa version déterministe peut augmenter. Nous obtenons donc de nouveau un accélérateurl'qui
n’assure pas la terminaison de notre algorithme. Par contrel'si I’algorithme terminel'nous sommes
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()
s=e
o O

Langage T}
b Qb
a N
a O c
c/az ¢/ as a

Langage T5

c/as c/as c/as Oa

Langage T5 attendu

F1G. 8.2 — Les premiers termes d’une séquence infinie de langages

sir d’obtenir une approximation inférieure du point fixe. Le probléme de la non terminaison est
discuté section 8.3.5.

Exemple 8.1 :
Soient T3 et Ty deux langages définis par
T, = (b+a)(a+b+ce)* et
T, = (b+a(b+a))(a+b+c)*

IntuitivementI'on peut s’attendre & ce que le prochain pas de calcul produise le langage
T3 = (b+a.(b+a.(b+a)))(a+b+c)”

Les automates reconnaissant T7['Ty et T3 sont présentés figure 8.2. La figure 8.3
représente le produit 77 x T» (ou létat grisé est le seul état semi-accepteurl'i.e.I'de
D) ainsi que ’élargissement obtenu par rebranchement d’une transition avec le para-
metre d; = 1 (i.e.T'le nouvel état cible ne peut étre que le source). On obtient ainsi
I’extrapolation

TWwWT, = a*b(a+b+c)*

Il est & remarquer que si le rebranchement n’est pas effectué (i.e.I'avec d = 0)I'nous
obtenons

T1VT2 = b(a + b + C)*
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m/b?égb@

a
A

¢/ ajas c/az a

(a)T1XT2
b Qb
,,,>\ )

o O .

c/a v a

(b) TLVT}

FiG. 8.3 - Elargissement sur les automates

Cette extrapolation est probablement trop grossiere car elle ne traduit pas le fait qu’un
nombre arbitraire d’événements a peuvent survenir avant un événement b. O

Cet opérateur a été testé sur les exemples du chapitre 10I'page 109T'et a permis d’extrapoler
un certain nombre d’invariants. Dans la section suivanteI'nous proposons une amélioration de cet
extrapolation.

8.3.4 Un deuxiéme raffinement de 1’élargissement

Considérons une suite d’invariants dont deux pas consécutifs ont la forme suivante:

Ty, = b+cec + a(b+cec + a.(b + (a+c¢).(a+b+¢)%))
Ty, = b+cec + a(b+cec + a.(b+cc + a.(b + (a+c¢).(a+b+c)*)))

(voir figure 8.4). IntuitivementI'le pas de calcul suivant doit produire le langage
T3 = b+cec + a(b+cc + a(b+ce + a(b+cc + a(b + (a+c¢)(a+b+0)"))))

La figure 8.5 présente ’application de 'opérateur d’extrapolation vu section précédente. L’action
de cet opérateur est visiblement incorrecte. Au lieu de supprimer 1’état reconnaissant le chaos
(a + b+ ¢)*Til tente de supprimer ’état reconnaissant le suffixe c.c. Puisqu’aucun état parvenant
a l’état grisé ne le simule['aucun rebranchement n’est effectué. Pour résoudre ce problemel'nous
proposons non pas d’interdire les états de DI'mais les états parvenant a D sur une certaine
profondeur (qui peut étre un parametre d2). La figure 8.6 présente I'application de cette idée avec
dy = 1.

On obtient ainsi un opérateur paramétré par deux entiers d; et ds. L’expérience a montré
qu'un bon choix pour ces valeurs pouvait étre dy = 3 et d; = 1. Bien entendul'en cas d’échecl’
I’'utilisateur peut jouer sur ces deux parametres pour améliorer 1’élargissement.
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8.3.5 Un algorithme de semi-décision

En pratiquella non convergence de notre suite d’élargissement n’est pas génante. En effetI'nous
ne calculons pas simplement la limite de la suite 7; définie par
T, = X*
Tit1 = T;VF(Ty)
car elle est en général trop grossiere. En faitI'nous pouvons arbitrairement améliorer la solution

en retardant Papplication de I'extrapolation. Pour tout k € INT'définissons 7'*) comme étant la
limite de la suite

T, = X*™
T F(Ty) sii<k
R T,VF(T;) sii>k

Chaque T™*) est une approximation inférieure du point fixe (Papproximation la plus grossiére est
TOTet plus k est grandI'plus 'approximation T®) est précise). La méthode consiste a calculer
T*) en laissant croitre le parametre k tant que I'invariant T est trop fort (i.e.I'ne satisfait pas
[INIT]). Ces itérations sur k peuvent ne pas terminerI'et pour chaque k le calcul de 7™ peut
ne pas terminer (puisque notre opérateur ne satisfait pas la propriété [CHAIN]). En théoriel'il
pourrait arriver que le calcul de T soit infinilalors que celui de T(®*1) converge vers un invariant
correctl'i.e.I'que la convergence dépende de l'ordre dans lequel on incrémente ¢ et k.

D’un point de vue théoriquel'si nous souhaitons une procédure de semi-décision (dans le sens
que s'il existe k tel que Papproximation T*) soit calculable en un temps fini et soit correctelll sera
forcément atteint par notre algorithme)I'l’algorithme doit effectuer une exploration en largeur du
graphe des approximationsli.e.I'laisser augmenter i et £ en méme temps.

D’un point de vue pratiquel'la taille des automates calculés augmente rapidementI'et tous les
calculsI'soit convergent rapidementI'soit saturent la mémoire.

8.4 Combiner le calcul en avant et en arriere

Dans cette section'nous proposons de combiner le calcul en avant (vu dans le chapitre 7) avec
le calcul en arriere (vu précédemment dans ce chapitre). Considérons l'inéquation d’induction
[INDUC]

Tr C < VX VX", (( XUX'UX")®\|: ) &
( X\ Tp, )[X/X"] @ T1>[X’/X]

Celle-ci dépend du processus terminal P;I'et peut donc étre récrite en explicitant ce parametre.
Tr € F(Ip,Ty)

On remarque que la fonction F' est croissante par rapport a T et décroissante par rapport a I'p,.
Pour tout processus P/ tel que T'p, C Tp/TF (Tp;, T1) C F(Tp,, T1).

En cas de non convergence de notre calcul de point fixel'il est donc possible de tenter le
méme calcul avec des processus P} plus grands que les P;. Dans le chapitre 11I'page 125I'nous
présenterons des exemples utilisant cette technique. Nous avons envisagé d’effectuer ’extrapolation
du processus P; de 3 manieres.

1. En effacant des signaux sans rapport avec la propriété & démontrer. Le concepteur d’un
algorithme a introduit des communications pour des raisons précises. Par exemplel pour
vérifier une propriété d’exclusion mutuellel'il n’est pas nécessaire de considérer les signaux
introduits pour gérer la priorité entre les processus.
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2. En comprenant l'algorithmelet en modifiant certains parametres. Il est possible de modifier
un algorithme qui vérifie toujours une propriété donnéel'et tel que les processus considérés
soient plus grands que les processus du réseau initial. Cette technique dépend bien entendu
uniquement de “l’intelligence” de 1’utilisateur.

3. En utilisant des outils d’extrapolation en avant. Il est possible d’extrapoler des processus
contenant des données infinies et d’effectuer le calcul de point fixe sur cette abstraction (voir
par exemple [Sai96I'GS96]).
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Langage T

Langage T5

FiG. 8.4 — Un exemple de suite de langages
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F1G. 8.5 — Application de la premiere version de I’élargissement

F1G. 8.6 — Application de la deuxieéme version de I’élargissement
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Chapitre 9

Invariants des réseaux
arborescents

Dans ce chapitrel'une deuxiéme forme particuliere de réseau est étudiéel celle définie par
les grammaires binaires arborescentes. Les techniques développées dans ce chapitre peuvent étre
aisément étendues a des grammaires de réseau quelconques. Ce cas a été étudié dans [Les97b].

9.1 Introduction

On considere des grammaires arborescentes binaires.
Définition 9.1 :
Une grammaire G =< T, N, P, S > est dite arborescente binaire si elle est de la forme
— T = {P} ou P est un processus feuille (“leaf”).

— N ={N} ou N est un noeud de ’arbre (“node”).

- P ={ S—N,
N — N||N,
NP}
O

Selon le méme principe que la section 7.1.3.2'page 75I'nous pouvons montrer qu’une telle gram-
maire de réseau satisfait une propriété ¢ en trouvant un invariant I tel que

[SAT] I E ¢ Satisfaction
[INIT] P < I Initiation
[INDUC] I|I =< I Induction

ce qui se traduit dans notre sémantique de traces par

[SAT] T, CT,
[INIT] Tp CTy
[INDUC] Tjr € Tr ou de fagon équivalente

(33X, X", Ty[X/X'INnTyNT[X/X"] ) C Ty
Notons [INDUCTION]=[SAT]A[INIT]A[INDUC] I’ensemble de ces inéquations.
Corollaire 9.1 :

(du théoreme 7.2'page 79). Il existe un plus petit langage de traces T} satisfaisant
[INIT] et [INDUC]. m|
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Preuve

On rappelle que T} est le plus petit point fixe de la fonction croissante f définie par
f(T) = TuPU( 3IX', X", T;[X/X'] NIy NT[X/X"] )
T est défini par

= | F0)
n>0
O

Le calcul du plus petit point fixe par itération est fortement divergent (voir les exemples du
chapitre 10). Comme dans le chapitre précédentI'nous préférons donc calculer un plus grand point
fixe. La technique utilisée pour les réseaux linéaires ne peut hélas pas s’appliquer simplement aux
réseaux arborescents.

Probléme 9.1 :
Existe-t-il un plus grand langage de traces satisfaisant [SAT] et [INDUC]? O

La question reste ouverte. En effetIT’existence d’un plus grand point fixe ne peut pas étre démontré
a partir de l'inéquation [INDUC]. Pour prouver la non existencel'il faudrait exhiber un contre-
exemplel'i.e.I'trouver deux invariants T} et T7 d’un réseau satisfaisant la propriétélet tels que
leur union 7} UT? ne satisfasse pas la propriété.

9.2 Expression du plus grand point fixe

9.2.1 Difficulté du probleme

Essayons de comprendre pourquoi la méthode de la section 8.2'page 87 ne marche pas ici.
Nous avons 'inéquation de récurrence

INnI=<I qui se traduit par (33X, X", T X/X'To Ty @ Ti[X/X"] ) CT;

Cette inéquation signifie que si le fils gauche et le fils droit satisfont la propriété de récurrence IT
alorslle nouveau noeud formé par la composition du fils gauche et du fils droit satisfait la propriété
I. En utilisant une technique similaire & celle de la section 8.2I'on montre aisément que

Ty C (VX VX", ( ( XUX'UX")P\T) )& ( X°\T7 ) [X/X"|&T; ) [X'/X]
et

T C (VX VX, ((( XUX'UX")Z\T) ) ( X>°\Tr ) [X/XTe T ) [X"/X]
ie.l’

Tr € F(Ty)

ou la fonction F' n’est plus monotone. Les théoréemes de points fixes ne peuvent alors pas s’appli-
quer: en particulierl'l’itération de la fonction F' ne converge plus forcément vers un plus grand
point fixe.

Intuition: La non convergence vers un plus grand point fixe peut se comprendre intuitivement
de la maniere suivante (voir figure 9.1) : la récurrence consiste a déterminer une condition sur les
fils d’un noeud pour que ce noeud satisfasse une propriété donnée. Pour ce fairel'il est possible de
contraindre fortement le comportement du fils gauchel'et moins celui du fils droit T'ou au contraire
contraindre fortement le comportement du fils droit et moins celui du fils gauche. L’idéal serait de
déduire une seule propriété pour les deux fils. En pratiquel'cela semble impossibleI'car le probleme
n’est pas parfaitement symétrique. Ainsil'dans ’exemple de la section 10.4I'page 117Tle pere passe
le jeton & son fils gauchel'avant de le passer a son fils droit. Le reste de ce chapitre va exploiter
I’idée qu’il est nécessaire de distinguer les propriétés du fils gauche et du fils droit.
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9.2. EXPRESSION DU PLUS GRAND POINT FIXE

Fils gauche et

_—— = = -

fils droit
Pere Pere
Fils gauche Fils droit Fils gauche Fils droit
Premiere possibilité: Deuxiéme possibilité:

FiGg. 9.1 — Intuition relative au calcul d’un invariant d’un réseau arborescent. Pour que le pere
satisfasse une propriété donnéel'il est possible de contraindre de facon asymétrique les fils gauche
et droit

9.2.2 Induction a l’aide de 2 invariants

En faitl'il est suffisant de trouver 2 invariants G (pour fils gauche) et D (pour fils droit) tels
que si le fils gauche satisfait G et le fils droit DI'alors le nouveau noeud satisfait 7. Il est bien
entendu nécessaire que I < G et [ < D.

On peut donc récrire 'inéquation d’induction [INDUC] sous la forme

G|D < I avec I < G et I < D
ou plus simplement

GID < G et G|D < D

11 est donc suffisant de trouver deux invariants G' et DI'tels que

[SAT] G E ¢ et
D E o

[INIT] P < G et
P < D

[INDUC] G|D =< G et
Glp =X D
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CHAPITRE 9. INVARIANTS DES RESEAUX ARBORESCENTS

Dans notre sémantique de traces['ces inéquations se récrivent de la facon suivante :

[SAT] Te C T, e
Tp <€ T,

[INIT] Tp C To et
Tp C Tp

[INDUC] 3X',3X", T4[X/X'| @ Tj @ Tp[X/X"] C Ts et
IX',3X", Te[X/X'|@ T @ Tp[X/X"] C Tp

9.2.3 Vecteur d’invariants

L’utilisation de deux invariants au lieu d’un découle intrinsequement du probleme arborescent :
il est nécessaire de distinguer le fils gauche du fils droitIiméme s’ils ont la méme définition. PourtantT’
un calcul de plus grand point fixe s’effectue beaucoup plus simplement & I’aide d’un seul invariant.

Afin de ne considérer qu’un invariantT'nous proposons d’utiliser un vecteur d’invariants (voir
section 7.3page 79)I'que nous codons de la maniére suivante : supposons que le probléme soit ré-
soluli.e.I'que nous connaissions les deux invariants G et D satisfaisant les inéquations précédentesl’
et définissons V C ( X' U X" )oo comme étant 'union non synchronisée de G et D :

V =Tg[X/X'|© Tp[X/X"]
Il est & noterl'que G et D peuvent alors aisément étre calculés a partir de V' par simple projection

Te = (3X",V)X'/X]

Tp = (3X',V)[X"/X]
L’idée va maintenant consister a récrire nos inéquations en fonction de V.
[SAT]: V C T,[X/X'10T,[X/X"]

[INIT]: Comme T[X/X']®Tp[X/X"] C ( X'UX" )™ qui est orthogonal & X *°IVinéquation
Tp C Tg est équivalente a

Tp ® Tg[X/X’] O] TD[X/X"] C Tg® Tg[X/X’] O) TD[X/X”]
ce qui se récrit en fonctionde VenTpoV CV[X'/X]@ V.
Utilisons la propriété suivante. Si AT'B et C' sont des ensemblesI’
ANBC(C «<— ANnBCCNB

AlorsI'Tp C T est équivalent a Tp @V C V[X'/X]
De mémel'Tp C Tp est équivalent 4 Tp ©V C V[X"/X]

[INDUC]: Utilisons de nouveau la propriété ANBCC <= ANBCCNB.
[INDUC] se récrit

Tg[X/XI]®T||®TD[X/X"] - Tg®TD[X/X"] et
To[X/X'To Ty @ Tp[X/X"] C Te[X/X'|0Tp

soit

VeT, ¢ VX'/X]eV[X"/X]

En résumélsi V s’écrit V = Ta[X/X'] © Tp[X/X"|I'les inéquations [SAT]I[INIT] et INDUC]
sont respectivement équivalentes aux inéquations [SAT’]I[INIT’] et [INDUC’] définies par

[SAT’] Vo C To[X/X'N 0 Ty[X/X"]
[INIT’] TpoV C V[X'/X]®V[X"/X]
[INDUC’] VeT, C V[X'/X]®V[X"/X]

102



9.2. EXPRESSION DU PLUS GRAND POINT FIXE

Notons [INDUCTION’|=[SAT’]A[INIT’]A[INDUC’] I’ensemble de ces inéquations.

Théoréme 9.1 :

Il existe un langage maximal VM satisfaisant [INDUCTION’]. VM est le plus grand
point fixe de la fonction F' définie par
F = \V. VX, ( ( T[X/X'OT,[X/X"] )®

((XUX'UX" )"\ (1ot ) o (VIX/X]0VIX'/X]) ) )

O

Preuve

La preuve est similaire & celle du théoreme 8.1. Les inéquations [INDUCTION’]
peuvent étre reformulées de la maniere suivante :

[SAT’] VoC T X/ X OT,[X/X"]

[INIT) vV C VX, < (X>*°\Tp )& ( VIX'/X]® V[X"/X] ))
[INDUC’] V C VX, (( ( X'UX")P\T) ) ( VIX'/X]oV[X"/X] )>

La conjonction de ces trois inéquations donne

vV C VX, ((T@[X/X’]QTw[X/X”] ) ®

((XUXUX )"\ (et ) (VIX/XIeVyx ) ) )
i.e.lV C F(V)Tou

F = V. VX, ((TW[X/X’]QTw[X/X”] ) ®

((XUX'UX")\(TyeTp )®( VIX'/X]0VIX"/X]) ))

La fonction F est croissante dans le treillis des langages sur ( X' ux" )oo. Elle admet
donc un plus grand point fixeI'qui est V. O

Comme dans le chapitre 8Tle calcul de VM peut ne pas finirlet VM peut étre un processus a
nombre infini d’états. Les techniques d’élargissement de la section 8.3I'page 90 peuvent alors étre
utilisées pour approcher V™ par un post point fixe de la fonction F.

La propriété suivante est triviale.

Propriété 9.1 :

Si VM est videlle réseau arborescent ne satisfait pas la propriété ¢.
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CHAPITRE 9. INVARIANTS DES RESEAUX ARBORESCENTS

Preuve

D’apres le théoreme 7.2I'page 7911l existe un plus petit langage de traces T" satisfaisant
[INIT] et INDUC]. En raisonnant par I’absurdeI’supposons que le réseau arborescent
satisfait la propriété ¢. AlorsI'comme 17" représente 1’ensemble des traces du réseaul’
T/ satisfait la propriété ¢ et donc 'inéquation [SAT]. Posons V = T/ [X/X'] ®
T/[X/X"]. Alors V est non vide et d’apres ce qui précedel'satisfait les inéquations
[INDUCTION’]Tce qui contredit ’hypothese VM vide. Donc le réseau arborescent
ne satisfait pas la propriété . |

InversementI'si VM est non videl'la propriété ¢ est-elle forcément satisfaite par le réseau arbores-
centli.e.I'a-t-on ’équivalence

VML) = Gl=p?

I nous est possible de répondre & cette question sil'étant donné V™ TI'nous pouvons calculer un
invariant I du réseau. Cecin’est a priori pas toujours possiblel'car les inéquations [INDUCTION]
ne sont équivalentes & [[INDUCTION’] que si VM peut s’écrire VM = T[X/X'| © Tp[X/ X"
(ce qui n’estlen générall'pas le cas).

En pratiqueI'nous ne sommes capables de calculer qu’une approximation inférieure V' de VM,
Si V est videI'nous ne pouvons évidemment rien conclure. Dans le cas contrairel'il est nécessaire
d’exhiber les deux invariants G et D pour prouver que le réseau satisfait la propriété.

9.3 Calcul des invariants G et D

Dans cette sectionI'nous allons supposer que nous avons réussi a calculer VM de facon exacte
(i.e.I'sans extrapolation). Dans le cas contrairelles algorithmes suivants peuvent s’appliquer a une
approximation inférieure de V™ I'mais les heuristiques proposées risquent d’étre moins efficaces.

9.3.1 Cas idéal

Soit VM le plus grand point fixe des inéquations [[INDUCTION’]. Si T et Tp sont deux
langages satisfaisant

To[X/X'oTp[X/X"] = VM

ces deux langages satisfont les inéquations [INDUCTION]. Dans ce casI'T et Tp peuvent étre
calculés par

Te = ( Ix" M ) [X'/X] et Tp = ( Ix M ) [X"/X]
Cette condition n’est en général pas satisfaitel'i.e.['on a

(3IxX" VM )o(3x,vM ) > vM

9.3.2 Encadrement des invariants

9.3.2.1 Borne supérieure

Supposons que ( 3IX", VM Yo ((3X, VM ) > VM. Soient les deux langages T et T}
définis par

TH = (3X",vM ) [X'/X] et Ty = (13X, VM )[X"/X]

Alors toute solution (T, Tp) des inéquations [INDUCTION] est telle que T; € T et Tp C
TCA;’I . (TCA;’I ,TM) peut étre considéré comme une borne supérieure.
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9.3. CALCUL DES INVARIANTS G ET D

9.3.2.2 Borne inférieure

Si on pose Ty = TMTafin d’avoir l'inégalité précédentel'il faut poser
Tp = (VX' (X\TY ) /X0 VY ) )X/
On pose donc

Te

VX' ( X N\TA ) [X/X"] ®VM>[X’/X]

VX (XN (X, vM) )®VM>[X’/X] et

Ty (VX”,( Xoo\TM )[X/X’]@VM>[X”/X]
(

VXII)( Xuoo\( HX’,VM ) )®VM>[X”/X]

Propriété 9.2 :
Toute solution (Tz,Tp) des inéquations [INDUCTION] vérifie

TR C T C THM et
T C Tp C TH.

O

(TZ, TR) peut étre considéré comme une borne inférieure. En générallTRTTMTTR et TM ne
satisfont pas [INDUCTION].

En pratiquel'nous ne connaissons qu’une approximation inférieure de VM. Dans ce casI'T} et
TM ne sont plus forcément des bornes supérieures.

La section suivante va proposer une méthode basée sur des heuristiques pour déterminer des
invariants corrects & partir des langages T et T .

9.3.3 Un algorithme de décomposition

Soit VM le plus grand point fixe de [INDUCTION’]. Notre but est de déterminer deux
langages T et TpI'vérifiant

To[X/X'NoTplX/X" < VM (9.1)

Ce probléme n’a pas de solution unique. Ainsil’'(Ti, Tp) = (0, () est une solution triviale de 9.1
qui n’a aucun intérét. IntuitivementI'pour que T et T satisfassent [INDUCTION]I'le pro-
duit T[X/X'] ® Tp[X/X"] doit étre le plus proche possible de V™. Nous proposons donc dans
cette section des heuristiques permettant de calculer une solution de 9.1 qui satisfait également
[INDUCTION].

9.3.3.1 Principe
Soient Ag et Ap deux automates sur X tels que Ta, [X/X'] © Ta, [X/X"] ¢ VM.

Le principe de notre algorithme est de partir d’un tel couple d’automates (A, Ap) bien choisil’
et d’interdire certaines transitions de Ag et de Ap de maniére & obtenir deux nouveaux automates
Al et A tels que Ty, [X/X']© Ty, [X/X"] C VM.

Ainsilsi Ta, [X/X'] © Tap [X/X"] € VMLl doit exister deux mots 7, 7p € X°° acceptés
respectivement par Ag et ApTet tels que 7¢[X/X']® 7p[X/X"] ne soit pas élément de V. Nous
pouvons alorsI'soit interdire une transition de Ag de facon a ce que 7¢ soit refuséI'soit interdire
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une transition de Ap de facon & ce que 7p soit refusé. Nous pouvons a priori interdire n’importe
quelle transitionI'du moment que les inclusions Tp C T4, et Tp C T4, sont préservées. Plus
généralementlil est nécessaire de préserver les inclusions

TZ C Ta, et T8 CTa, (9.2)

(voir section précédente).

9.3.3.2 Choix de Ag et Ap

En théoriel'il est possible de partir de n’importe quels automates Ag et Ap satisfaisant
Tao[X/X'|©Ta,[X/X"] € VM. En pratiquel'il est nécessaire que la structure de ces automates
soit dérivée de celle de VM. En effetDsi le langage X °° satisfait la non inclusion précédentell est
clair que l'automate le reconnaissant (qui n’a qu’un état) n’est d’aucune utilité. Les automates
AYM et A¥Treconnaissant respectivement T2 et TA! satisfont ces propriétés.

Afin de préserver les inclusions 9.2I'nous nous proposons de plus de marquer les transitions
de AY et de AY qui ne peuvent pas étre détruites. On choisit donc A¢ comme étant I'automate
reconnaissant TCA;/[ tel que tout mot de TZ' soit reconnu par des transitions marquéeslet tout mot 7
de T} \ T2 soit reconnu par des transitions dont au moins une ne soit pas marquée. Ap est choisi
de méme. Plus précisémentI'pour tout mot 7 = (71, ..., 7, )I'n < ool existe une suite (qo, - - -, ¢n)

d’états telle que go = ¢° et pour tout il'g; %;1) qi+1- AlorsT’
- 7 €TH siet seulement si I'pour tout iI'la transition g; %) ¢i+1 est marquée.

— 17 € TM \ TZ si et seulement s’il existe un indice k['0 < k < n tel quel'pour tout i < kI'la
transition g; %) ¢i+1 est marquéel'et pour tout ¢ > kI'la transition g; %;1) @i+1 DN’est pas
marquée.

D’un point de vue algorithmiquel'introduisons un nouveau signal m € X. Nous dirons qu’une
transition ¢ % q' est marquée si et seulement si m € x. Supposons que Agm et Apm possedent
chacun un état puits tel que le signal d’alarme « ne soit émis que par les transitions atteignant

cet étatl'et marquons toutes les transitions de Agm et Apm. On pose alors

AG = AGm XAGM et AD = ADm XADM

9.3.3.3 Heuristiques

Nous proposons ici des heuristiques pour interdire des transitions de Ag ou de Ap afin de
vérifier 'inclusion 9.1. Soit Fa la fonction qui prend en argument Ag et Ap et renvoie ’ensemble
des mots sur (X' U X")Déléments de T, [X/X'| ® Ta,[X/X"|Tet qui n’appartiennent pas a V.

FA( Ag,AD ) = { T | TETAG[X/X’]QTAD[X/X"] etT¢VM }
Soit A = Fa(Ag,Ap) et soient 7¢ = (12,...,74 1) et 7p = (79,...,75 ") deux mot sur
( XU{m} )™ tels que 7[X/X'] ® 7'[X/X"] € A. 1l existe alors deux suites (qo,...,q) et
(qb,--.,q,) détats telles que qo = ¢°T'Vi,q; T—q)C) Giv1 et qh = ¢"'TVi, g, T—(;j> ¢j,,- Afin de sa-
tisfaire l'inclusion 9.1'nous avons a choisir deux indices kg et kp tels quel'soit la transition

kg kD
T . .« . T . . . .
Qe L@) Qre+11s0it la transition g, L@) Gk +11est interdite. Nous pouvons choisir

— kg ou kp maximal: ca revient intuitivement & supprimer tous les mots qui ont un certain
suffixe.

— kg ou kp minimal : ¢a revient intuitivement a supprimer tous les mots qui ont un certain
préfixe.
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!

aa
D— T G
b

bb'

FiG. 9.2 — Un exemple d’automate reconnaissant le langage V. L’état grisé va étre supprimé pour
rendre cet automate symétrique

O 0O

FiG. 9.3 — Résultat de la décomposition

L’expérience a montré que généralement seul le deuxieéme choix est efficace (voir chapitre 10).
Afin de formaliser 'algorithmelintroduisons la fonction f,, prenant en argument un mot 7 et
qui renvoie l'indice minimal k tel que m ¢ 7*.

fm() = min{ k|m¢grk }
Notre algorithme de décomposition est alors le suivant :

Algorithme 9.1 :

A = Agm X Agns Ap = Apm X Apu:
Tant que T, [X/X'|® Ta, [X/ X" g VM
Soit 7¢ ® Tp = Fa(Aa, Ap)
Soit kg = fim(1¢) et kp = fu (D)

Onpose: 09 ( ¢,(3m,75¢) ) = {a} sike <kp
= 0 sinon

59 ( ¢, (3m, TP) ) = {a} sikp<ka
0 sinon

Fin tant que

Exemple 9.1 :

On considere ’ensemble de signaux {a,b}. L’automate de la figure 9.2 reconnait le
langage V' défini par

V = ab'.bb'.(aa".bb")* + (aa'.bb')*

Le mot (aa'.bb’')* est symétriquel’dans le sens qu’en échangeant les variables primes
et non primes[on obtient un mot du langage V. Par contrel'si ab’.bb’.(aa’.bb’)* est
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élément de VT'le mot symétrique ba’.bb’.(aa’.bb’")* ne lest pas. Ce mot est “effacé” en

supprimant la transition 0 “, 1. On obtient ainsi comme invariant le langage (a.b)*I"
reconnu par ’automate présenté figure 9.3. O

L’algorithme précédent n’est pas parfaitement symétrique par rapport a G et D. On effectue les
tests kg < kp et kp < kg. Il est possible de définir un algorithme dual ot on effectuerait les tests
ke < kp et kp < kg. On peut ainsi obtenir deux solutions (une pour chaque algorithme). Il n’est
pas possible & priori de dire si I’'une est meilleure que 'autre.

9.4 Généralisation aux grammaires de réseau

Le cas des arbres binaires peut s’étendre facilement au cas général des grammaires de réseau.
Soit G =< T, N,P,S > une grammaire de réseau. On suppose que les regles de production sont
de la forme suivante:

VR:(P—>Pl||z||sz)EP, Vi,j=1...k, ( Pi:Pj etPiEN) = 1=

i.e.I'tous les processus non terminaux apparaissant a droite d’une regle de production sont distincts.
Si G n’est pas de ce typel'il est facile de construire une grammaire G’ ayant cette propriété et
générant les méme processus que G. Pour celalll suffit de dédoubler les processus qui interviennent
plus d’une fois & droite d’une méme regle de productionl'comme cela a été fait pour les grammaires
binaires au début de ce chapitre.

Comme précédemmentI'supposons notre probleme résoluli.e.l'on connait pour chaque symbole
non terminal P un invariant Ip. Considérons alors le vecteur V' de ces invariants. En utilisant les
techniques des sections précédentesl'on peut exprimer le vecteur V' comme la solution d’une équa-
tion de plus grand point fixe. Une solution non nulle VM peut alors étre décomposée en utilisant
les heuristiques de la section précédente. L’utilisation des ces heuristiques nécessite de définir un
ordre parmi ces processus non terminaux. Si N est de taille nI'il y a & priori n! décompositions
possibles.

Cette technique n’a été implémentée que dans le cas binaire. A cause de sa complexitélil semble
assez peu réaliste de vérifier des grammaires plus complexes.
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Chapitre 10

Exemples

Les techniques de synthése d’invariant ont été implémentées (voir partie III). Les exemples
présentés dans ce chapitre ont été programmés en LUSTRE [HCRP91].

Dans ce chapitre et le suivantTon utilisera la syntaxe de description suivante (qui est équivalente
a LUSTRE). Si ¢ est une variable d’étatI’'next ¢ représente sa valeur dans ’état suivant. Toutes
les variables sont supposées étre booléennes et initialisées a faux. Les calculs ont été effectués sur
un Ultra-Sparc 1 avec 256 Mo de mémoire.

10.1 Un algorithme simplifié du jeton circulant

Ce premier exemple est tres simple. Il a été choisi car c’est le seul qui produise des invariants
suffisamment petits pour étre observés. Il fournit de plus un argument en faveur de notre choix de
calculer le plus grand point fixe T au lieu du plus petit T™.

10.1.1 Description de I’algorithme

Soient n processus PopI'PI"... IP,_; se partageant une ressource en exclusion mutuelle. Ces
processus sont connectés en anneau dans lequel un jeton peut circuler. La grammaire définissant
le réseau est la suivante

A —» P

FE et P sont des symboles terminaux représentant respectivement un environnement et un proces-
sus.
Chaque processus P possede les propriétés suivantes :

— Il ne peut utiliser la ressource que s’il possede le jeton.
— Deés qu’un processus a fini d’utiliser la ressourcelil passe le jeton & son voisin.

— Lorsqu’un processus regoit le jetonI'soit il le garde et il utilise la ressourcelsoit il le transmet
a son voisin.

Un processus P possede 3 signaux de communication :
— tk;y pour “token in” : le processus regoit un jeton.

— tkoyut pour “token out” : le processus émet un jeton.
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tkin tkoy uSe tkin tkout WSE V tkyyt.use

@ thy, Thom T5€ @
C/\
v@
thin thoyut USE

FiG. 10.1 — Un processus du jeton circulant
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FiG. 10.2 — Un jeton circulant

— use pour “use resource” : le processus utilise la ressource.

L’observateur du processus est décrit par les équations booléennes suivantes :

use = has_tk.req
tkout == has-tk.@
next has_tk = tky, V (has_tk.tk,u:)

has_tk est une variable interne qui vaut vrai si et seulement si le processus possede le jeton. req
est un signal d’entrée qui vaut vrai lorsque le processus demande la ressource. L’automate de la
figure 10.1 représente le comportement d’un processus (ou le signal req a été caché). Dans I’état OT
le processus n’a pas le jeton et ne peut pas utiliser la ressource. Dans 1’état 1I'le processus possede
le jeton et peut utiliser la ressource.

A chaque processus est associé un observateur : celui-ci possede deux signaux d’observation :

— v: la ressource est utilisée par le processus ou par I'un de ses voisins de droite.
e . , - S 1 . . s
— «: c’est un signal d’alarme signifiant que la propriété d’exclusion mutuelle est violée.

(voir figure 10.2). La tache de 'environnement E est de fermer ’anneauli.e.I'de reboucler le jeton
sortant du dernier processus vers le premier.

L’opérateur de composition ||o met en relation la sortie tk,,: du sous-réseau de gauche avec
lentrée tk;, du sous-réseau de droite. A cet opérateur est associé un opérateur de composition sur
les observateurs qui calcule les nouveaux signaux d’observation v et a a ’aide de la formule

Qout = Qin, V (Vin.use) et  Voyr = Vin, V use

(voir figure 10.2).
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thin = thout a
O thin = thout 8 % 8

F1G. 10.3 — Calcul de 'automate E = ¢

10.1.2 Calcul d’un invariant
10.1.2.1 Calcul en avant

Cet exemple montre l'inefficacité du calcul en avant. Le tableau suivant donne les tailles des
automates obtenus & chaque pas de calcul (le calcul a été arrété au bout de 4h):

Calcul en avant Calcul en arriere
| Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions | Nb d’états | Nb de transitions
0 2 6 3 21
1 8 32 5 58
2 97 808 8 80
3 >4h Convergence

10.1.2.2 Calcul en arriere

On cherche a vérifier la propriété ¢ d’exclusion mutuelle. Comme il n’est possible de construire
par récurrence qu’un réseau “ouvert” (i.e.I'qui n’est pas rebouclé en anneau)l'on va chercher a
démontrer que

Le réseau ouvert satisfait la propriété ¢ dans 'environnement E':

E = o

L’automate reconnaissant £ = ¢ est présenté figure 10.4: le signal « correspond au signal d’alarme
de la propriété ¢. Il est construit de la maniére suivante: on construit tout d’abord le produit
synchrone E x Q, (voir figure 10.3). Tant que l’assertion sur ’environnement est satisfaite (états
0 et 1 de la figure 10.4)T'le signal « ne doit pas étre émis. Lorsque I’assertion sur I’environnement
est violéel'la propriété est considérée comme étant satisfaite pour toujours; le signal a peut alors
étre émis. On ajoute donc un état puits (’état 2I'dans la figure 10.4)['qui est atteint lorsque
I’assertion sur ’environnement est violée.

Les invariants calculés (en moins d’une seconde par notre outil) lors des 3 pas de calcul sont
montrés respectivement figure 10.4I'10.5 et 10.6.
Le pas 0 (figure 10.4) montre la propriété & vérifier (i.e.TE = ). L’automate a 3 états:

Etat 0: Etat initial. L’environnement doit envoyer un jeton. L’automate passe alors dans 1’état 1.
Dans le cas contrairel’environnement est incorrect et on ne s’intéresse pas au comportement
du systéme (voir ci-dessus).

Etat 1: C’est le comportement normal du réseau sous un environnement correct. L’exclusion
mutuelle est vérifiée (@) et le jeton est rebouclé (tk;y, = tkout)-

Etat 2: Etat chaos. L’environnement a été violé['tous les comportements sont acceptés.
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(tkin = tkout) Qa

tkin-tkout .Q tkln - tkout

0 —
U tkin \ tkout

FiG. 10.4 — Pas 0 du calcul de linvariant du jeton circulant simple. Cet automate représente la
propriété a démontrer E — ¢

tkin tkout @ tkin

tkin tkout .00

© (4)
O T thos @ O

(thinthout \V thin.7).@ thein thou.a

FiG. 10.5 — Pas 1 du calcul de l'invariant du jeton circulant simple

La figure 10.5 montre le premier pas de calcul. Le langage reconnu par cet automate est plus petit
que celui reconnu par I’automate du pas 0. Il est intéressant de comparer ces deux automates pour
comprendre le fonctionnement de l'algorithme. Les états a priori “utiles” de ces automates sont
les états 0 et 1. Ils correspondent aux états vérifiant ’exclusion mutuelle. L’état 2 correspond &
la violation de ’environnement. IntuitivementI'on pourrait penser que 'algorithme va essayer de
renforcer la partie “utile”en raffinant le comportement du réseau dans un bon environnement.
Pourtantlon se rend compte que ’état 1 n’est pas modifié (c’est également le cas dans le pas 2). En
faitI'les deux nouveaux états 3 et 4 correspondent & des comportements lorsque 1’environnement

. . .. thin thow N . . ,
est incorrect. Ainsil'la transitions 0 —=—="** 3 correspond & un environnement qui n’émet pas

de jeton a l'instant 0. La transition 4 Lhing 9 correspond & un réseau qui a recu deux jetons: dans
ce cas la propriété d’exclusion mutuelle peut étre violée.

Le méme phénomene se produit au pas 2 (mais en plus compliquél'voir figure 10.6). Les états
3 et 4 sont “éclatés” respectivement en des états 3'T'3" et 4'T'4"T'suivant que le réseau a ou n’a
pas de jeton.
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thkin tkowt U@ M-tkout-a
Q thin thkoyt @ Q th:

oo thyus @ tkin tkout -0

tkin-thkout V.C

tkin tkout -

E— 0
tkin tkout .G \\/ﬁ/

tkin tkout -0

@)

tkin tkout @

tkin -tkout a tkin

(tkin.ﬁ \ tkm.tkout).a tkin thkout-@

Fic. 10.6 — Pas 2 de calcul de linvariant du jeton circulant simple. Cet automate représente le
plus grand point fixe TM (voir section 8.1'page 88)

Ces 3 invariants ont été calculés sans extrapolation. Cela signifie que ’automate de la figure 10.6
est exactement égal & TMTi.e.T'qu’il est le plus grand invariant du réseau permettant de prouver la
propriété d’exclusion mutuelle. La convergence de cet exemple est un argument positif en faveur
du calcul en arriere d’invariant.

Il est & noter que 'exclusion mutuelle sur ce jeton circulant aurait pu étre démontrée en utilisant
les résultats de [EN95] (voir section 6.3.2'page 66).

10.2 L’algorithme du jeton circulant de Dijkstra

Cet algorithme est adapté de celui utilisé dans [CGJ95]!. Comme précédemmentlon considere
n processus PoI'PI'... IP,_; qui se partagent une ressource en exclusion mutuelle. Les processus
sont connectés en anneau dans lequel un jeton peut circuler dans le sens des aiguilles d’une montre.
Pour éviter de faire passer inutilement le jetonI'un signal de requéte peut voyager dans le sens
contraire des aiguilles d’une montre (voir figure 10.7).

Un processus ne peut utiliser la ressource que s’il a le jeton. Deés qu’un processus a besoin du
jetonlil émet un signal vers sa gauche. Quand le processus qui a le jeton recgoit le signal de requétel’
il transmet le jeton vers sa droite.

Chaque processus a 2 signaux d’entrée et 2 signaux de sortie:

— tk;y pour “token in” : le processus regoit un jeton.

— 8¢gin pour “signal in” : le processus recoit un signal.

1. Cet algorithme a en fait été inventé et présenté pour la premiére fois par Martin dans [Mar85], sous le nom
de “reflecting privilege algorithm”
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£~

W

N

tk

=4

SGout

tkout

59in

| —

4 n pr
Le réseau Un processus

F1G. 10.7 — Le jeton circulant de Dijkstra

— tkout pour “token out” : le processus émet un jeton.
— Sgout pPour “signal out” : le processus émet un signal.

ainsi que 2 signaux internes req et rel correspondant & la requéte (“request”) et la libération
(“release”) du jeton. Un processus est décrit par les équations suivantes:

req V wait).tk;,.has_tk

right_req V sgin)-tkout

has_tk V tk;y).tkout

right_reqV sgin).(tkin V has_tk).wait.req V rel
right_req.has_tk V tk;, wait.(sgin V req)

next wazit =
next right_ req =
next has_tk =
tkout =
SGout =

~ N N N

L’observateur d’exclusion mutuelle a deux signaux d’observationl'en plus des signaux de commu-
nication utilisés par les processus: v (“use resource”) et « (“alarm signal”T'violation de ’exclusion
mutuelle).

Cette exemple montre que prouver une propriété forte est parfois plus facile que montrer une
propriété faible. Par exempleI'pour montrer qu’il y a un et un seul jeton dans le réseaul’un invariant
est calculé en 3 pas et 1 extrapolation en 7 secondes. L’automate de I'invariant calculé a 33 états
et 1483 transitions.

Par contreI'pour montrer qu’il y a toujours au plus un jeton dans le réseau (une propriété plus
faible que précédemment)Ile calcul de 'invariant prend 19 secondesl'en 3 pas et 1 extrapolation.
Son automate a 42 états et 1954 transitions.

L’exemple suivant met davantage en évidence ce phénomene.

Le tableau suivant montre la taille des automates générés pour montrer la propriété un et un
seul jeton (le calcul a été arrété au bout de 4h):

Calcul en avant Calcul en arriere
| Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions | Nb d’états | Nb de transitions
0 6 34 3 176
1 36 280 11 532
2 66 530 35 1588
3 152 1233 46 2071
4 430 3488 33 1483
5 1393 11272 Convergence
5 >4h Convergence
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use wait

tkin tkout - =

FiG. 10.8 — Un systeme d’arbitrage

tkin tkout

wait grant

Fi1G. 10.9 — Un processus de 'arbitre

10.3 Un arbitre matériel

Le troisieme exemple vient de [HLR92a]: comme précédemmentI’on a n processus partageant
une ressource en exclusion mutuelle. Les processus sont servis selon une regle de priorité fixée:
des que la ressource est libre et qu’un processus la demandel'un jeton est émis'qui voyage de
processus en processus a travers le réseauljusqu’a ce qu’il soit pris par un des processus demandant
la ressource (voir figure 10.8).

La figure 10.9 montre le comportement d’un processus comme un circuit. La ressource est
attribuée au processus lorsque celui ci recoit un front montant du signal correspondant au jeton
(tkin) : ce signal est reconnu a ’aide d’une bascule D. Selon la sortie de la basculelle jeton provoque
I’attribution de la ressource au processusl'ou est passé au processus suivant. Un processus est décrit
par le systeme d’équations suivant :

next flop = (edge.wait) V (edge.flop)

edge = tkip-was_low

next was_low = tk;,

next tkoyus = tkiy,-next flop

next grant =tk next flop

next use = mnext grant V (use.next release)
next wait = next use.(next reqV wait)

Le jeton le plus a gauche est émis des que la ressource est demandée et non utilisée. Pour décrire
ce comportementI'chaque processus est associé a un processus d’arbitrage implémentant une porte
“or”. Il recoit 4 signaux:

— right_requested : un processus demande la ressource sur la droite.
— right_used: un processus utilise la ressource sur la droite.
— use et wait qui viennent du processus.

Il émet les deux signaux requested et used définis par

requested = right_requestedV wait
used right_used V use
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Le jeton est donc émis par le systeme d’arbitrage lorsqu’il recoit requested.used.
tk = requested.used
Les propriétés suivantes ont été vérifiées:

Exclusion mutuelle: en ajoutant & chaque processus un observateur comme dans les exemples
précédents.

Pas de perte de jeton: le processus le plus a droite n’émet jamais le jeton. Cette propriété est
décrite par une légere modification de 'observateur de la propriété.

Priorité: ceci est un exemple de propriété temporelle non triviale. IdéalementI'T’arbitre devrait
satisfaire une regle de priorité du type suivant

grant; = wait;

pour toute paire (i,7) telle que j < i. Cette regle n’est pas satisfaite par ce systéme d’ar-
bitrage car elle nécessiterait une connaissance instantanée de toutes les demandes de la
ressource. En faitI'l’arbitre satisfait la regle de priorité plus faible suivante: si la ressource
est attribuée au processus P; a l'instant tT’'aucun processus n’attendait la ressource au dernier
arbitrage précédent tI'ou on appelle arbitrage un front montant du signal correspondant au
jeton. Cette propriété peut étre exprimée en associant a chaque processus un observateur
avec une connaissance instantanée des demandes. Bien stirlcette connaissance instantanée est,
nécessaire pour la spécification de la propriétélet ne change pas le circuit lui-méme. Chaque
observateur recoit un signal prio;, si un processus plus prioritaire attendait la ressource lors
du dernier arbitragel'et émet un signal prio,,: défini par

Qout =y V (prioy,.grant)
Prioout = prioj, V prio
next prio = (arb-req.wait)V

(arb_req.prio)

Nous avons essayé de vérifier chaque combinaison de ces 3 propriétés. Le tableau suivant montre
les résultats: pour chaque combinaison de propriétésI'la table donne le nombre d’extrapolationsI’
le nombre de pas de calcull'le nombre d’états et de transitions de I'invariant final et le temps de
calcul total. Toutes les combinaisons ont pu étre vérifiées sauf une: si on considere la propriété
“pas de perte de jeton”I'le calcul ne semble pas converger (la mémoire est saturée au bout de
plusieurs heures).

Exclusion mutuelle X X X b
Pas de jeton perdu X X X X
Regle de priorité X b X X
Nb d’élargissements 2 1 1 1 | NC 1 3
Nb de pas de calcul 4 3 3 3 |[NC| 3 5
Nb d’états 43 9 14 | 14 | NC | 14 | 17

Nb de transitions 745 | 166 | 459 | 453 | NC | 273 | 326
Temps de calcul 357 | 117 | 97 | 127 | NC | 15”7 | 49”

Le tableau suivant montre la taille des automates générés pour montrer I’ensemble de ces 3
propriétés (le calcul a été arrété au bout de 4h):
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Calcul en avant Calcul en arriere
| Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions || Nb d’états | Nb de transitions
0 7 26 2 100
1 75 399 12 417
2 1105 9052 27 871
3 >4h 46 1439
4 >4h 14 459
5 >4h Convergence

Commentaires: Pour diminuer les temps de calcull'il faut

1. Minimiser le nombre de signaux d’observation utilisés. En effetI'pour chaque signal supplé-
mentairel'le nombre d’événements a traiter est multiplié par 2. Dans le calcul d’un compo-
sition (o interviennent les signaux XT'X'T'X") le nombre d’événements est multiplié par
8.

2. Renforcer la propriété & démontrer. L’exemple précédent montre que le calcul de I'invariant
pour une propriété ¢ peut étre tres rapidelet ne pas converger pour une propriété ¢’ plus
faible que ¢.

10.4 Jeton circulant arborescent

Cet exemple est une extension du jeton circulaire vu a la section 10.1. On considére n processus
PyTPAI... IP,_1 qui se partagent une ressource en exclusion mutuelle. Les processus sont connectés
dans une structure arborescente dans lequel un jeton peut circuler en profondeur.

Un processus ne peut utiliser la ressource que s’il a le jeton. Il possede un signal d’entrée et
deux signaux de sortie:

— tk;, pour “token in” : le processus recoit le jeton.
— tkoyut pour “token out” : le processus émet le jeton.
— use pour “use resource” : le processus utilise la ressource.

Le processus est défini de la méme maniere qu’a ’exemple de la section 10.1T'page 109.

use = has_tk.req
tkout = has_tk.req
next has_tk = tky, V (has_tk.tk,u:)

Nous présentons deux versions de cet algorithme. Une ot les processus sont situés sur les
feuillesI'I’autre ou les processus sont situés sur les noeuds de ’arbre.

10.4.1 Les processus sont sur les feuilles

Le jeton circule dans la structure arborescente. Les processus sont situés sur les feuilles de cet
arbre (voir figure 10.10).

Chaque noeud a 3 signaux d’entrée et 3 signaux de sortiel'correspondant aux communications
avec son perel'son fils droit et son fils gauche.

Lorsqu’un noeud recoit un jeton de son perelil le transmet & son fils gauche. Lorsqu’il le regoit
de son fils gauchel'il le transmet & son fils droit. Et enfin lorsqu’il le regoit de son fils droitI'il le
rend a son pere.

L’observateur d’exclusion mutuelle d’un noeud accepte 4 signaux supplémentaires en entrée:

~ Veest : la ressource est utilisée dans la branche gauche.
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Fic. 10.10 — Premiere version du jeton arborescent. Les processus sont situés sur les feuilles de
I’arbre. P représente un processusI'N un noeud.

— eyt - Uexclusion mutuelle est violée dans la branche gauche.

— VUpight - la ressource est utilisée dans la branche droite.

— Qpight : 'exclusion mutuelle est violée dans la branche droite.
Il émet les deux signaux classiques

— «: la propriété d’exclusion mutuelle est violée.

— v: la ressource est utilisée par un de ses fils.

Le comportement d’un noeud est défini de la maniere suivante :

next tkfﬁﬁt =tk

next tk/9ht = gpledt

next tk,u; = tk;‘fﬁ"t

Vout = Viest V Upight VRSOV EETIIM  yse

a = st V Qright V (Vest-Vright) V (Viept-use) V (Vpight-use)

L’outil calcule I'invariant V™ en 5 itérationsI'sans utiliser d’élargissement. VM a 829 états et
74013 transitions. Cet invariant est alors décomposé en utilisant ’algorithme 9.1I'page 107. Suivant
lordre dans lequel cette décomposition est effectuéel’'nous obtenons deux fois deux invariants G
et D qui ont les tailles données par le tableau suivant :

Premiere solution Deuxiéme solution
| Fils | Nb états | Nb transitions || Nb états | Nb transitions
G 32 276 32 276
D 5 49 7 57

L’ensemble du calcul prend 9 minutes et 57 secondes. Le tableau suivant donne les tailles des
automates V' obtenus & chaque pas de calcul (le calcul a été arrété au bout de 4h):

118



10.4. JETON CIRCULANT ARBORESCENT

FiG. 10.11 — Deuxieme version du jeton arborescent. Les processus sont situés sur les noeuds de
I’arbre. P représente un processusI'N un noeud.

Calcul en avant Calcul en arriere

| Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions | Nb d’états | Nb de transitions
0 2 6 5 1072
1 20 75 95 10084
2 >4h 296 30217
3 >4h 494 43814
4 >4h 554 50278
5 >4h 829 74013
6 >4h Convergence

10.4.2 Les processus sont sur les noeuds

On considére une deuxieme version du jeton arborescentI'ou les processus sont situés sur les
noeuds de arbre (voir figure 10.11).

Chaque noeud de la structure arborescente du réseau est associé a un processus avec lequel il
peut communiquer : chaque noeud a donc 4 signaux d’entrée et 4 signaux de sortiel'correspondant
aux communications avec son perel'son fils droitI'son fils gauche et son processus associé.

Lorsqu’un noeud recoit un jeton de son perellil le transmet a son fils gauche. Lorsqu’il le regoit
de son fils gauchel'il le transmet & son fils droit. Et enfin lorsqu’il le recoit de son fils droitl'il le
rend a son pere. A chaque passage du jeton dans le noeudl'il est également transmis au processus
associé au noeudl'qui peut éventuellement le garder un certain temps pour utiliser la ressource.

La figure 10.12 montre le comportement d’un noeud. L’observateur d’exclusion mutuelle ac-
cepte en entrée un signal de plus que précédemment : use (la ressource est utilisée par son processus
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tkzn tkout
use
tklejt't tkright
ou ) in
AR

F1G. 10.12 — Un noeud du jeton circulant arborescent (deuxiéme version)

associé). Le comportement d’un noeud est défini de la maniére suivante:

(tkunit use) Unit (tky, V tkiSTE v th]9ht)

next ( tk;%ﬁ? ) = next ( tki, )Vtk;%ﬁfr.next ( tkﬁift.tk:éght )
! - ! —
next ( tkferfotm ) = next ( tkﬁ;ft.tkm )Vtkfefotm.next ( tkm.tk%ght )
o ) - o T
next ( tk:?rgoni ) = next ( tkir;ght.tkm.tkizﬁ )Vtk;lrgoni.next ( tkin-tkizft )
left th ;
tklh =t R
ight left ;
tk;:ﬁt = tkfer]:)m‘tklyrrtr“t
o ,
thout =tk kit
Vout = Uest V Vpight V tkﬁzft v tk:ﬁght V use
« = Qeft V Qright V (Vleft-Vright) \4 (Vleft-use) \ (Vright-use)

fatherrtkleft et

La fonction Unit correspond a la traduction d’un processus. Les variables tky,. .., From

tk;erfotm signifient respectivement que le noeud (ou son processus associé) possede le jetonI'et qu’il

I’a regu respectivement de son perel'de son fils gauche et de son fils droit.

L’outil calcule I'invariant V™ en 5 itérationsI'sans utiliser d’élargissement. VM a 928 états et
72379 transitions. Cet invariant est alors décomposé en utilisant 1’algorithme 9.1I'page 107. Suivant
Iordre dans lequel cette décomposition est effectuéel'nous obtenons deux fois deux invariants G
et D qui ont les tailles données par le tableau suivant :

Premiere solution Deuxieéme solution
| Fils | Nb états | Nb transitions || Nb états | Nb transitions
G 27 266 27 266
D 15 111 15 105

L’ensemble du calcul prend 19 minutes et 15 secondes. Le tableau suivant donne les tailles des
automates V' obtenus & chaque pas de calcul (le calcul a été arrété au bout de 4h):
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Boucle

secondaire

FiG. 10.13 — Réseau en pétales

Calcul en avant Calcul en arriere

| Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions | Nb d’états | Nb de transitions
0 2 6 5 1072
1 23 90 88 8809
2 >4h 178 16882
3 >4h 511 42256
4 >4h 780 65146
5 >4h 928 72379
6 >4h Convergence

10.5 Réseau en pétales

Ce dernier exemple montre que la technique de calcul d’invariant pour les réseaux arbores-
cents binaires peut s’appliquer & des réseaux asymétriques (ou les fils droit et gauche sont définis
différemment).

Considérons un réseau circulaire principall'sur lequel peuvent se greffer des réseaux circulaires
secondaires (voir figure 10.13).

Ce type de réseau peut étre généré par la grammaire suivante :

(voir figure 10.14).

On considere un jeton circulant en profondeur dans toutes les branches de ’arbre. Un processus
est défini comme a la section 10.1I'page 109.

Lorsqu’un noeud principal ||; regoit le jetonl'il le transmet & son fils gauche (i.e.I'une boucle
secondaire associée) puis a son fils droit (i.e.l'au noeud principal suivant). Lorsqu’un noeud se-
condaire ||2 recoit le jetonI'il le transmet & son fils droit (i.e.I'un processus) puis a son fils gauche
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F1G. 10.14 — Construction d’un réseau en pétales a l’aide d’une grammaire arborescente binaire

(i.e.T'au noeud secondaire suivant). Ainsille jeton parcourt 'ensemble des processus du réseaulles
uns apres les autres.

Le calcul d’invariant ne converge pas pour cet exemple (la mémoire est saturée en quelques
heures). Nous avons eu l'idée que cette non convergence pouvait venir de l’absence de regles
d’initiation. Nous avons donc ajouter a la grammaire précédente les contraintes suivantes:

i.e.Tles deux invariants G et D doivent étre plus grands (dans le sens de I'inclusion des traces) qu’un
processus. Toute solution des équations d’induction de cet grammairelsera également solution des
équations de la grammaire précédente.

Pour ce nouveau réseaul' l'outil calcule I'invariant V™ en 3 itérationsI'sans utiliser d’élar-
gissement. VM a 612 états et 50782 transitions. Cet invariant est alors décomposé en utilisant
l’algorithme 9.1T page 107. Suivant 'ordre dans lequel cette décomposition est effectuéel’ nous
obtenons deux fois deux invariants G' et D qui ont les tailles données par le tableau suivant :
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Premiere solution Deuxieme solution
| Fils [| Nb états | Nb transitions || Nb états [ Nb transitions
G 32 284 32 284
D 8 79 16 127

L’ensemble du calcul prend 18 minutes et 3 secondes. Le tableau suivant donne les tailles des
automates V obtenus & chaque pas de calcul (le calcul a été arrété au bout de 4h):

Calcul en avant Calcul en arriere
Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions || Nb d’états | Nb de transitions
G| D G | D

0 2 2 6 6 9 1888
1 13 13 45 45 335 33296
2 196 | 2435 | 979 13909 612 50814
3 >4h 612 50782
4 >4h Convergence

Dans la section 11.2.2I'page 127I'nous présenterons une amélioration de cet algorithmel'pour
laquelle I'exclusion mutuelle sera prouvée a ’aide d’une abstraction supplémentaire.
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Chapitre 11

Aide aux calculs d’invariants

11.1 Du calcul automatique au calcul semi-automatique

11.1.1 Introduction

Le probléme du calcul d’un invariant pour un réseau de processus étant indécidable [AK86]T'il
doit exister de nombreux exemples pour lesquels la convergence du plus grand point fixe n’est pas
assurée'méme & l'aide d’extrapolation. Il existe en fait deux possibilités:

— Soit la suite d’extrapolations ne converge pas.

— Soit les extrapolations sont trop “fortes” et meénent a chaque application a la violation des
propriétés initiales.

Dans ce chapitrel'nous allons montrer sur des exemples que dans le cas de non convergencel'notre
technique peut néanmoins étre d’une aide précieuse. Moyennant une (astucieuse) intervention
humainel'notre outil est capable de trouver rapidement un invariant du réseau.

11.1.2 Principe

Considérons le cas des réseaux linéaires. Pour simplifier]'prenons un réseau qui ne possede
qu’un processus terminall'et reprenons I'inéquation d’induction

I|\P =1

(voir section 7.1.3.2I'page 75). L’ensemble des invariants I satisfaisant cette équation dépend
de deux parameétres: || et P. L’idée de ce chapitre est d’effectuer un calcul d’invariant sur une
inéquation dans laquelle on aurait changé un de ces deux parametres. Le plus facile est de modifier
P.

Ainsil'si on choisit un processus P’ tel que P < P'T'alorsI'toute solution I’ de la nouvelle
inéquation

II“PI j [I
est également une solution de 'inéquation d’induction. En effet’
e <xryp <xr

S’il se trouve que I' est plus grand que P (ou que P')I'nous avons obtenu un invariant adéquat
pour notre réseau.
Nous avons envisagé d’effectuer une approximation supérieure du processus P de 3 maniéres.

1. En effacant des signaux sans rapport avec la propriété a démontrer. Le concepteur d’un
algorithme a introduit des communications pour des raisons précises. Par exemplel pour
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(thout = thin).tk [thout tk

O thin/tkout tk O
— T
tkous th

FiG. 11.1 — Un processus abstrait du jeton circulant de Dijkstra

vérifier une propriété d’exclusion mutuellel'il n’est pas nécessaire de considérer les signaux
introduits pour gérer la priorité entre les processus.

2. En comprenant l'algorithmel’et en modifiant certains parametres. Il est possible de modifier
un algorithme qui vérifie toujours une propriété donnéel'et tel que les processus considérés
soient plus grands que les processus du réseau initial. Cette technique dépend bien entendu
uniquement de “l’intelligence” de 1’utilisateur.

3. En utilisant des outils d’abstraction. Il est possible d’abstraire des processus contenant
des données infinies et d’effectuer le calcul de point fixe sur cette abstraction (voir par
exemple [Sai96I"GS96I'HMP95]).

Les sections suivantes montrent un exemple pour chacune de ces techniques.

11.2 Abstraction de signaux

11.2.1 Exemple du jeton circulant de Dijkstra

Cet exemple a déja été entierement traité section 10.2I'page 113. Nous nous proposons ici
de simplifier la preuve de l’exclusion mutuelle en simplifiant un processus. On rappelle qu’un
processus peut communiquer a l’aide de 4 signaux:

— tkin et tkoyut qui correspondent respectivement a la réception et a I’émission du jeton.
— SGin €t Sgout qui correspondent respectivement & la réception et & ’émission d’un signal.

Seul le jeton sert a assurer ’exclusion mutuelle. Il est donc possible de simplifier ce réseau en
abstrayant existentiellement les deux signaux sg;, et sgo.: dans les description d’un processusl'de
la fonction de composition et de ’environnement.

Le nouveau processus obtenu est présenté figure 11.1. Il ne possede plus que 2 états (contre 6
pour le processus concret) : I’état initial ou le processus n’a pas le jetonl'et un état ou le processus
a le jeton. Notre outil calcule un invariant permettant de prouver

1l existe au plus un jeton dans le réseau.

Cet invariant ne fait que 4 états (contre 33 pour 'automate correspondant a l'invariant du réseau
concret) : il est présenté figure 11.2.
Par contrel'la propriété

Il existe un et un seul jeton dans le réseau.

n’est pas satisfaite par notre réseau abstrait. En effetI’lorsqu’aucun processus ne demande la
ressourcellil est possible qu’aucun ne garde le jetonI'et celui-ci est perdu. Dans le systéme concretl’
lorsque personne ne demande la ressourcel'le processus qui le possede est obligé de le garder.

Ce premier exemple tres simple nous montre que certaines propriétés peuvent étre vérifiées
beaucoup plus simplement sur le systeme abstrait. Il nous montre aussil'que certaines propriétés
peuvent ne plus étre vraies.
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tkin /tkout a

tk‘in/tk‘out Qa tkin/tkout

thin [tkous .tk

() ()
O tkin [thous-@ O

(thout = tkin).th.a (thout = tkin).@

F1G. 11.2 — L’invariant du jeton circulant de Dijkstra abstrait

11.2.2 Réseau en pétales

Nous proposons une amélioration de ’algorithme d’exclusion mutuelle sur un réseau en pétales
vu a la section 10.5Ipage 121. Cet amélioration est basée sur le principe de I’algorithme de Dijkstra
(voir section précédente et section 10.2I'page 113).

On rappelle que notre systeme est constitué d’un réseau circulaire principall'sur lequel viennent
se greffer des réseaux circulaires secondaires (voir figure 10.13'page 121). Il est décrit par la
grammaire suivante :

Lorsqu’un processus situé sur une boucle secondaire a besoin de la ressourcel'il envoie un signal
de requéte vers le noeud principal correspondant. Lorsque le jeton arrive sur un noeud principal :

— Soit un signal de requéte a été recu (i.e.I'un processus de la boucle secondaire associée
demande la ressource)let le jeton est envoyé dans cette boucle secondaire.

— Soit aucun signal de requéte n’a été recul’et le jeton est transmis au noeud principal suivant.

La description d’un processus est proche de celle de 'algorithme de Dijkstra. Chaque processus a
1 signal d’entrée et 2 signaux de sortie:

— tk;y pour “token in” : le processus regoit un jeton.
— tkoyut pour “token out” : le processus émet un jeton.
— Sgout pPoOur “signal out” : le processus émet un signal.

ainsi que 2 signaux internes req et rel correspondant a la requéte (“request”) et la libération
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(“release”) du jeton. Un processus est décrit par les équations suivantes:

next wait = (reqV wait).tki,.has_tk
next has_tk = (has_tkV tki,).tkous

thout = (tkin V has_tk).wait.req V rel
SGout = has_tkV tk;,.wait.req

L’opérateur de composition ||; est définie de sorte que le jeton soit envoyé dans un réseau circulaire
que si un signal de requéte a été regu. Il est défini de la maniére suivante :

next has_sig = mnext sg'*/* v (has_sig A tk'e0D);
next k'S next has_sig A tkp;
next tk/9" = k7t v (next has_sig A thin);
thour = tk%‘ght;

La définition de l'opérateur de composition || n’est pas modifiée.

Au bout de 24h de calcull'notre outil n’a toujours pas terminé le second pas de calcul. Pour
simplifier 'invariantI'nous effectuons comme précédemment une abstraction existentielle du signal
de requéte (qui n’est pas utilisé pour obtenir I'exclusion mutuelle). Sur le réseau abstrait ainsi
obtenul'le calcul se termine en 3h 18mnlen trois pas. L’automate VM a 777 états et 51711
transitions. Cet invariant est alors décomposé en utilisant ’algorithme 9.1I'page 107. Suivant
lordre dans lequel cette décomposition est effectuéel’'nous obtenons deux fois deux invariants G
et D qui ont les tailles données par le tableau suivant :

Premiere solution Deuxieme solution
| Fils [| Nb états | Nb transitions || Nb états [ Nb transitions
G 28 219 20 159
D 22 157 36 224

Le tableau suivant donne les tailles des automates V' obtenus a chaque pas de calcul (le calcul
a été arrété au bout de 4h):

Calcul en avant Calcul en arriere
Pas de calcul || Nb d’états | Nb de transitions || Nb d’états | Nb de transitions
G | D G | D
0 2 2 7 7 9 1680
1 17 16 85 87 1862 120658
2 >4h 761 53640
3 >4h it 51711
4 >4h Convergence

11.3 Exemple de ’arbitre de McMillan

11.3.1 Description

Soient n processus se partageant une ressource en exclusion mutuelle.

L’objectif de cet arbitre est de permettre & chaque cycle d’horlogel'l’acces a cette ressource
pour un seul client a la fois. Les entrées du circuit sont un ensemble de signaux de requéte (“re-
quest”) reqo, - . - , reqi—1 Let les sorties sont un ensemble de signaux d’acceptation (“acknowledge”)
acky, . ..,ack,_,. NormalementI'’arbitre donne le signal d’acceptation au client le demandant qui
a le plus petit numéro. NéanmoinsIlorsqu’une requéte devient trop fréquentell’arbitre est construit
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token out override in  grant out

i

W
req in —|

ack out

token in override out  grant in

F1G. 11.3 — Une cellule de ’arbitre de McMillan

de maniere a ce que toute requéte finisse par étre satisfaite. Ainsil'on associe a chaque unité un ar-
bitre et on considére un jeton circulant dans I’anneau de ces arbitres. Le jeton se déplace a chaque
cycle d’horloge. Si le client qui possede le jeton demande la ressourcelelle lui est immédiatement
attribuée.

L’observateur d’une cellule est donné figure 11.3. Cette cellule est répétée k foisI'comme le
montre la figure 11.4. Chaque cellule a une entrée request et une sortie acknowledge. La sortie
grant de la cellule ¢ est passée a la cellule 7 4+ 1I'et indique qu’aucun client d’indice plus petit
ou égal a ¢ n’est demandeur. En conséquencel'une cellule ne peut émettre un signal acknowledge
que s’il regoit le signal grant. Chaque cellule contient un registre 7' (pour “token”) qui vaut vrai
lorsque le jeton est présent. Elle contient de plus un registre W (pour “waiting”) qui est mis &
vrai lorsque 'entrée request est vraie et que le jeton est présent. Il reste & vrai tant que la requéte
persiste et jusqu’a ce que le jeton revienne. A ce momentI'les signaux override et acknowledge
de la cellule sont émis. Le signal override se propage parmi les cellules suivantesI'jusqu’a ce qu’il
annule 'entrée grant de la cellule Ol'et ainsi empéche les autres cellules d’utiliser la ressource a ce
moment. Le circuit est initialisé de maniere & ce que tous les registres W soient a 0 et exactement
un registre T soit a 1.

11.3.2 Calcul d’un invariant

On cherche a montrer que I’exclusion mutuelle est assurée par cet arbitrel'en utilisant la mé-
thode par induction décrite dans les chapitres précédents. Nous avons donc a trouver un invariant
du réseau qui satisfait cette propriété.

11.3.2.1 Calcul automatique

Le méthode de calcul automatique d’une approximation inférieure du plus grand point fixe ne
converge pas dans cet exemple. La mémoire est saturée apres 15 pas de calcul en arrierel'sans
qu’aucun élargissement ne réussisse a faire converger la suite d’invariants.

11.3.2.2 Extrapolation manuelle

Selon l’idée de la section 11.1.1T'nous allons essayer de déterminer une cellule P’ dont le
comportement est plus grand que celui de P (P < P')[et tel que le nouveau réseau ainsi créé
satisfasse encore la propriété.
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0
req—1 - to ol go | o ackp_
ti oo gi
| | |
reqi . to o1 go . ack,
ti oo gi
[} [}
\
rego . to ol gog» acky
ti oo gi
[} ?

F1G. 11.4 — Configuration de ’arbitre de McMillan

Considérons 'automate d’une celluleI'figure 11.5: nous ne nous intéressons qu’aux signaux
relatifs au passage du jetonl'et aux requétes; les signaux ool 0il" gol gil'ack ne sont donc pas
représentéslafin de simplifier le schéma. Essayons de comprendre la définition de chaque état de
cet automate.

Etat 0: C’est 'état initiall'la cellule ne possede pas le jeton et ne réclame pas la ressource. Les
deux registres T et W sont positionnés a faux. Si la cellule ne recoit pas de jetonIelle reste
dans le méme étatI'sinon elle passe dans 1’état 2.

Etat 1: La cellule ne possede pas le jeton'mais demande la ressourcelles registres T et W sont
positionnés respectivement a 0 et 1. Lorsqu’elle ne recoit pas de jetonlelle reste dans le méme
état jusqu’a ce qu’elle annule sa requéte. Elle retourne alors dans I’état 0. Si elle recoit le
jetonI'soit elle maintient sa requéte et passe dans l’état 3I'soit elle ne la maintient pas et
passe dans I’état 2.

Etat 2: La cellule posséde le jeton et ne demande pas la ressourcel'les registres T et W sont
positionnés respectivement a 1 et 0. Si la cellule libere le jetonI'soit elle demande la ressource
et passe dans I’état 1I'soit elle ne la demande pas et retourne dans 1’état 0. La cellule ne
peut garder le jeton que si elle en recoit un nouveau. Si elle ne demande pas la ressourcel’
elle reste dans le méme étatI'sinonl'elle passe dans ’état 3.

Etat 3: La cellule posséde le jeton et demande la ressourcel'les deux registres T et W sont
positionnés a 1. Si la cellule libere le jetonIsoit elle demande la ressource et passe dans 1’état
1I'soit elle ne la demande pas et retourne dans 1’état 0. La cellule ne peut garder le jeton
que si elle en recoit un nouveau. Si elle demande la ressourcelelle reste dans le méme étatl’
sinonlelle passe dans ’état 2.

IntuitivementI'la non convergence du calcul du plus grand point fixe vient du fait que pour k
processusl'le jeton a besoin d’exactement k cycles d’horloge pour effectuer le tour du réseau.
A chaque pas de calcull'l'invariant calculé contient cette propriétél’ce qui empéche évidemment
la convergence (puisque k¥ = k + 1 uniquement si k = o0). Pour forcer linvariant a contenir
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ti.to.req

ti.to.req

E.to.req

ti.to.req

ti.to.req ti.to.req

ti.to.req

ﬁ.to.req

ti.to.req

F1a. 11.5 — Automate décrivant une cellule. Les signaux ool'oil'gol'gilack ne sont pas représentés

simplement la propriété que le jeton met un temps quelconque pour parcourir le réseau (temps
qui ne dépend surtout pas de k)I'nous avons eu 'idée de modifier la cellule de fagon & ce qu’elle
puisque garder le jeton un temps quelconque.

Comme on I’a vulles états 2 et 3 de 'automate de la figure 11.5 sont ceux ou la cellule possede
la ressource. Considérons les transitions permettant de rester dans l’ensemble d’états {2,3}T1.e.T’
les transitions 2 — 2I'2 — 3I'3 — 2 et 3 — 3T

Teq.ti.to.ack.(oo=o01). (go:gi)\
7

2

9 req.ti.ﬁ.to.(oo:oi).(gi:ack)\
7

req.ti.go.to.ack.oo

3 — 3

T€q.ti.to.ack.oo.(go=gt)

3 > 2

Si on ne garde que les signaux relatifs au passage du jetonI'soit ¢ et tol'il nous reste

9 il 9
9 il 3
3 Lily g3
3 Lo o

En d’autres termesI'puisque la cellule est obligée de transmettre le jeton qu’elle possedel'elle ne
reste dans un état ou elle a le jeton que si elle en regoit un autre. Pour permettre a la cellule
de garder le jeton plus d’un coup d’horlogel'il suffit de lui permettre de ne pas émettre le jeton
lorsqu’elle n’en recgoit pasl'i.e.I'de remplacer dans les transitions précédentes les étiquettes ti.to
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release token out override in  grant out
|
[}

req in

ack out

token in override out  grant in

F1G. 11.6 — Une cellule élargie de I’arbitre de McMillan

par t¢ = to. On obtient ainsi

Teq.(ti=to).ack.(oo=01) .(go:gi)\

req.(ti=to).go.(oo=o01). (gi:ack)\

req.(ti:to).g_o.ack.oo\

3
3

3
2

Teq.(ti=to) .ack.oo.(go:gi)\
7

L’automate obtenu est non déterministe. Dans les états 2 et 3I'lorsqu’il ne recoit pas de jetonI'il
peut soit émettre un jetonl'soit le garder. La figure 11.6 montre le schéma d’une cellule modifiée.
Une nouvelle entrée release indique si la cellule rend le jeton (lorsqu’elle le possede) ou si elle le
garde. Les liaisons en pointillé ont été rajoutées par rapport a la figure 11.3: lorsque release est
fixé & 1T'on retrouve le précédent schémalce qui confirme que la nouvelle cellule a un comportement
plus grand que la précédente.

Pour le nouveau réseaul'le plus grand point fixe est calculé exactement (sans extrapolation)
en 2 pas. Cet invariant vérifiant la propriété d’exclusion mutuellel'il permet de prouver la méme
propriété sur le réseau initial.

11.4 Utilisation d’un démonstrateur de théoreme

La technique présentée dans ce document ne peut s’appliquer qu’au cas booléenl'i.e.I'chaque
processus a un nombre fini d’états (partie controle et partie donnée)l'et les communications entre
processus s’effectuent par 'intermédiaire de signaux booléens.

Dans certains casl'la propriété qui nous intéresse ne dépend qu’indirectement de la partie
donnée. C’est le cas dans ’exemple que nous présentons dans cette section. Nous allons considérer
un systéme qui assure l’exclusion mutuelle & I'aide de signaux booléens (en faitI'par passage
d’un jeton)I'et une regle de priorité (& ’aide de signaux entiers). Si 'on abstrait de maniere
brutale les signaux entiersI'I’exclusion mutuelle est violée car il peut se créer plusieurs jetons dans
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le réseau. Il est donc nécessaire de faire une abstraction plus finel'et en particulier de générer
certaines propriétés sur I’émission des jetonsI'dues aux contraintes linéaires. Pour celal'nous allons
utiliser le démonstrateur automatique (“theorem prover”) PVS [OSR93] et utiliser des techniques
développées par Graf et Saidi [Sai96I'GS96]. Le méme résultat aurait pu étre obtenu en utilisant
des polyedres [HPR94] (par exemple dans loutil PoLka [HMP95]).

Le systeme considéré comprend n processus qui se partagent une ressource en exclusion mu-
tuelle. Chaque processus peut demander la ressource avec une certaine priorité req (pour “re-
quest”). Si req = OI'le processus ne demande pas la ressource. Si req est petitl'il demande la res-
source avec une priorité faible; il n’est servil'que si les autres processus ne demandent la ressource
qu’avec une priorité plus faible. Si req est grandI'le processus demande fortement la ressource. Un
jeton peut circuler dans le réseau. Il se déplace en fonction des requétes des processus. Chaque
processus possede donc 2 variables internes :

— req (pour “request”) qui indique la priorité avec laquelle le jeton demande la ressource. Cette
valeurT'une fois strictement positive (le processus demande la ressource)I'ne peut plus étre
modifiéel'jusqu’a ce que le processus regoive le jeton.

— tk (pour “token”) qui vaut vrai lorsque le processus possede le jeton.

Un processus peut recevoir 4 signaux et en émettre 5.

left . . ~ TN
- reqi;f est la valeur entiere maximale des requétes des processus situés a gauche du processus

recevant le signal.

iaht P3N . ~ . JOREN .
— req; 2" est la valeur entitére maximale des requétes des processus situés  droite du processus

recevant le signal.
- tkﬁflf ! est vrai lorsque le processus recoit le jeton par la gauche.

- tkirf;ght est vrai lorsque le processus recoit le jeton par la droite.

left N . .. .
- reqoift est une valeur entiere calculée par le processus et émise vers sa gauche. Elle est égale

au maximum de sa requétel'et des requétes qu’il recoit des autres processus.

ight N . . . .
— reqh: 3" est une valeur entiere calculée par le processus et émise vers sa droite. Elle est égale

N left
areq, . -

- tkloiftt est vrai lorsque le processus émet le jeton vers la gauche. C’est le cas lorsque la requéte
recue par la gauche est supérieur a celle du processus et celle recue par la droite.

- tkgigtht est vrai lorsque le processus émet le jeton vers la droite. C’est le cas lorsque la requéte

recue par la droite est supérieur a celle du processus et celle recue par la gauche.

— use est, vrai lorsque le processus utilise la ressource.
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use
left right
req;, req,
left right
Teqout Teqout
left ight
tkle tkli
left right
tkout tkout
-~

FiG. 11.7 — Communication d’un processus avec ses voisin

(voir figure 11.7). Un processus est décrit par les équations suivantes:

next tk
next use

next req

left
out

next tk

right
next tk,,;
left

next req,;;

right

next req,;

Le compilateur LUSTRE peut traduire ce programme vers un automate booléen présenté fi-
gure 11.8. Les variables entieres ont été abstraites. Chaque test sur les entiers provoque donc un
choix non déterministe qui est modélisé par une variable d’entrée booléenne: cette variable est
vraie lorsque le test est évalué & vrail'et fausse dans le cas contraire. Le role de ces variables
se rapproche des “oracles” introduits section 4.2.1'page 43 pour modéliser le non déterminisme.
Dans notre casl'les valeurs de ces variables étaient aléatoires. Dans le cas des automates booléens
générés par le compilateur LUSTREI'Il s’agit plutét de valeurs inconnues (i.e.I'qui dépendent de
variables abstraites). Dans cet exemplel'd variables ont été introduitesI'équivalentes aux conditions

next ( thUETE A thT9R ) A (th V kTt v kTR,

out out
( next tk ) (req > 0) A tk;

new

if req =0 then req
else i f use then req™®"

else req;

eft

tk A (reg'®’t > req) A (req't!" > reql 9",

)

th A (req;zlght > req) (reql‘rllght > ’I“eqleft)

if (req > reqleft) A (req > req”ght) then req
elseif (requft > req”ght) then reqleft

else req”ght

redy
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AN il

N R

tr.th (17 + 1)
ot w.(th +th)
RS
13.1.97.98.99 o-bo U
16.17.18.19 — 7
; o T
bt _ t@.‘téﬂ T L 16.L7.18.19
16.17.18.19 tg_té_ﬂ_
= i3.i6.i7.ig.i9
.t
p— l _ CE— O
t7.t,.u. 13-26-17-
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L U Tt .
o 13.06.57.18.79
tr.tt .
1g.07-18.19 o
tr.tl .
L w7 + 1) i6-17.08-l9
- 77 7 47 4l (;/LR\ il
trt .t totou .
16.17.18.19

F1G. 11.8 — Le processus de 'anneau a prioritél'abstrait par le compilateur LUSTRE. Les signaux
RO DL TE of 11719 Dsont, abrégés respectivement $iT#T#. et #7. Les tests sur les entiers

out out

sont remplacés par les oracles i3['igl'i7['ig et ig

suivantes:
i3
g =
7
18

9 =

req > 0;
reqﬁflft > req;
reqizﬁ
reqir:;ght

right
reqin

ight
> req; 9"

m ’

> req,

> reql9ht,

m ?

L’interprétation de I’automate de la figure 11.8 est la suivante:

Etat N: (“Neutral”) Le processus n’a pas le jeton et n’utilise pas la ressource.

Etat T: (“Token”) Le processus posséde le jeton. A partir de cet étatTil doit décider ce qu'il va

en faire.

Etat U: (“Use”) Le processus a la plus forte priorité. Il décide d’utiliser la ressource.

Etat L: (“Left”) La plus forte priorité vient de la gauche. Le processus s’appréte donc & émettre
le jeton vers la gauche.

Etat R: (“Right”) La plus forte priorité vient de la droite. Le processus s’appréte donc a émettre
le jeton vers la droite.
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Etat LR : (“Left/Right”) La plus forte priorité vient & la fois de la gauche et de la droite. Le
processus s’appréte donc a émettre le jeton des deux cotés a la fois.

L’état LR (grisé sur le schéma) n’est normalement pas accessible. En effetI'pour y parvenirl'la
condition iz A iy = (regi" > req ") A (reqi¥" > req¥"") doit étre vérifiée: cette condition
est trivialement faussel'mais le compilateur LUSTRE ne s’en apercoit pas. Ainsil'le processus peut
émettre deux jetons a la foisI'ce qui conduit a la violation de la propriété d’exclusion mutuelle.

L’outil INVARIANT CHECKER développé par Saidi permet de construire un graphe abstrait
de ce systeme et trouve automatiquement que l’état LR n’est pas accessible. Le méme résultat
aurait pu étre obtenu en utilisant des polyedres (par exemple dans l'outil PoLkA [HMP95]). Notre
méthode permet alors de prouver automatiquement la propriété d’exclusion mutuelle grace a la
construction d’un invariant adéquat pour le systeéme abstrait.
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Troisieme partie

Implémentation
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Chapitre 12

BANG: A Boolean Automaton
Network Grammar checker

Cette partie décrit I'implémentation des résultats des parties I et II.

A Voriginel'la synthese de processus avait été implémentée & partir de 'outil BAc [Hal94] de
Halbwachs. BAC (pour “Boolean Automata Checker”) permet de vérifier des propriétés de stireté
sur les circuits booléensIlil implémentel'entre autrelles algorithmes de la post et de la préconditionI’
de la résolution des boucles dans la définition des variables locales et le calcul de 1’assertion
extensible maximale. Les circuits booléens utilisés peuvent étre automatiquement produit par le
compilateur LUSTRE [HCRP91] (la plupart des exemples décrits dans ce document ont ainsi été
écrits en LUSTRE). Dans un second tempsI'les outils nécessaires aux calculs d’invariants ont été
implémentés. Notre logiciel est alors devenu

BANG (pour “Boolean Automata Network Grammars checker” [Les97a]).

BANG est un outil prototype. De ce faitI'il évolue au fil des expériences et de la conception de
nouveaux algorithmes.

12.1 Introduction

12.1.1 Algorithmes implémentés

BANG implémente les algorithmes suivants:

— La synthese de processus: a partir d’un observateur implémenté par un circuit booléenIlBANG
synthétise les BDD implémentant les ensembles de configurations Zp et F& (voir chapitre 3T
page 33). Il détermine ensuite I’ensemble des solutions déterministes & ’aide d’oracles (voir
chapitre 4'page 43). L’exécution de ces solutions peut étre simulée.

— La synthese d’invariant : BANG peut lire la description d’une grammaire de réseaulet calculer
un invariant en utilisant les heuristiques vues dans la partie II.

— Des calculs généraux sur les automates: BANG reprend les algorithmes symboliques de
Bac [Hal94] (résolution des boucles dans la définition des variables localesI'pré et post-
condition) en les optimisant (voir chapitre 14); de nouveaux algorithmes sont implémentésI’
aussi bien en symbolique qu’en énumératif (compositionI'minimisation"abstractionI'élargis-
sement).

Un mode en ligne permet d’appliquer ces algorithmes a la demande.
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12.1.2 Choix de I'implémentation

Deux implémentations ont été mises en oeuvre. Dans BAcI'les automates booléens étaient
décrits en symbolique. Le calcul des abstractions existentielle et universelle n’étant pas suffisam-
ment efficace dans ce format (voir chapitre 13I'page 151)T'une implémentation énumérative a été
entreprise. Cette implémentation est particulierement efficace sur les petits exemples. Il semble
pourtant que dans P’avenirT'il faille inventer des algorithmes symboliques réellement efficacesI'de
facon & pouvoir traiter des probléemes de taille conséquente.

12.1.2.1 Implémentation énumérative

Un essai a été effectué pour synthétiser des invariants a ’aide d’ALDEBARAN [FGK™96]et, évi-
ter ainsi un long travail d’implémentation. Bien que les algorithmes implémentés dans ALDEBARAN
soient plus efficaces que ceux implémentés dans BANG (du moins pour ce qui est des algorithmes
énumératifs)I'son utilisation n’a pas été possible & cause du nombre important de symboles de
signaux. En effetI’pour un exemple comme ’arbitre de McMillan (voir section 11.3page 128)T'le
nombre de signaux utiles est de 9. La définition d’une fonction de composition d’arité 2 utilise
donc 3%9 = 27 signaux (9 signauxI'9 renommages en ’ et 9 renommages en ”)[soit 227 = 1.34 x 108
événements. Il est en fait indispensable de développer des algorithmes spécifiques utilisant des BDD
pour coder les événements. Une future version d’ALDEBARAN allant dans ce sens sera peut-étre
utilisable.

Dans le futurlles guided tree automataldéveloppés par [BMKT96] pourraient également fournir
des outils particulierement efficaces pour calculer des invariants.

Pour le momentI'il était de toute maniere nécessaire de développer un modele d’automates
énumératifs pour implémenter certains algorithmes spécifiques tels les extrapolations de plus petits
points fixes (voir chapitre TI'page 71)I'de plus grands points fixes (voir chapitre 8I'page 87) ou de
décomposition d’invariant (voir chapitre 9I'page 99).

12.1.2.2 Implémentation symbolique

L’implémentation symbolique des automates booléens est réalisée par les circuits booléens (voir
section 1.1.4Tpage 17)Tou chaque fonction de B"™ — IB est définie par un BDD.

L’implémentation & l'aide d’une relation a également été envisagée. Elle consiste & définir
une variable booléenne par variable d’étatl’ainsi qu’une autre variable booléenne pour la version
prime de chaque variable d’état. La fonction de transition est alors décrite par une seule formule
booléenne des variables d’étatI’des variables d’état prime et des entrées. L’intérét évident de ce
codage est de permettre des fonctions de transition non déterministes. L’inconvénient majeure est
la taille du BDD codant la relation.

En effetI’pour un circuit booléen & n variables d’état et m entrées codé par une fonctionI'il
faut stocker n BDDA n + k variablesI'soit utiliser dans le pire des cas une mémoire de n.2"T*. Pour
ce méme automate codé par une relationI'il faut stocker un BDD & 2n + k variablesI'soit utiliser
dans le pire des cas une mémoire de 22"**. Dans le cas des automates de grande taille[T’utilisation
d’une relation semble donc a proscrire.

Bibliothéque de BDD: L’outil BANG a utilisé dans un premier temps la bibliotheque de BDD
décrite dans [Rat92]. Par la suitel'il a été récrit avec la bibliotheque TIGER [CMT93]. Cette
bibliotheque implémente tous les opérateurs booléens classiques: =I'#A['VIATYI'dletc ... . Elle
possede également les deux opérateurs “restrict” et “constrain” (voir section 14.1.2I'page 159).
La bibliotheque TIGER permet également le réordonnancement automatique des variables. La
taille du BDD d’une formule dépend en effet fortement de 'ordre des variables. Ainsil'le BDD
de (o — 1) A (1 — 22) A ... A(Tp—2 — Tn—1) est de taille O(n) pour ordre zg < x1 <
< zp—1I'mais de taille O(2") pour l'ordre z; < z,—1 < T2 < Z,—2 < .... La technique
de réordonnancement automatique consiste a modifier dynamiquement ’ordre des variables des
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BDD de facon & minimiser leur taille (voir [Rau96] pour plus de détails). Nous avons vu dans les
différentes expérimentations de cet ouvrage que cette technique était particulierement efficace.

Dans ce chapitreI'nous décrivons la syntaxe des automates booléens (symboliques et énumé-
ratifs)[ainsi que les commandes de BANG. Le chapitre 13 décrit des algorithmes d’abstraction de
signaux. Dans le chapitre 14I'nous comparerons différents algorithmes de calcul de la post et de
la précondition.

12.2 Syntaxe des automates booléens

Il existe 4 manieres de décrire un automate booléen: de fagon symbolique ou énumérativel'de
fagon compactée ou non compactée. Ces descriptions correspondent aux utilisations suivantes :

| Type | Extension | Utilisation |
Symbolique .ba Automate E/S et observateur
Symbolique compacté .cha Automate E/S et observateur
Enumératif .aut Observateur
Enumératif compacté .caut Observateur

Dans cette sectionl'les 2 syntaxes non compactées vont étre présentées.

12.2.1 Automates booléens symboliques
La structure générale de la description d’'un automate booléen symbolique est la suivante:

(Symbolic_boolean_automaton) ::= (declarations) (initial) (equations)
[(assertion)] [(invariant)] [(finals)]

5 classes de variables peuvent apparaitre dans un automate booléen: les variables d’étatl'les
variables d’entréelles variables oracles (voir chapitre 4I'page 43)I1es variables locales et les variables
de sortie. Chacune de ces quatre dernieres classes peut étre vide. Chaque classe existante est
déclarée par un mot clé appropriél'suivi par une liste d’identificateurs de variablesI'et terminé par
un point virgule. Les identificateurs suivent la syntaxe du C.

(declarations) ::= (state_var_declarations) [(input_declarations)]
[(oracle_declarations)] [(local_declarations)]
[(output_declarations)]

= states (ident_list) “;”

= inputs (ident_list) “;”

= oracles (ident_list)

= localstates (ident_list) “;”

= outputs (ident_list) “;”

= (ident)

| (ident_list) “,” (ident)

(state_var_declarations
(input_declarations
(oracle_declarations
(local_declarations
(output_declarations
(ident_list

@, ”
)

)
)
)
)
)
)

Chaque variable qui n’est pas une entrée ou un oraclel'est définie par une équation. Il y a deux
types d’équations: les transitions définissent les valeurs des variables d’état dans 1’état suivant;
I’identificateur de la partie gauche est suivi d’un prime; les définitions définissent les variables
locales et de sortie:
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(equations) = transitions (transition_list) [definitions (definition_list)]
(transition_list) = (transition)
| (transition_list) (transition)
(transition) == (ident)“’” “=” (expression) “;”
(definition list) = (definition)
| (definition_list) (definition)
(definition) == (ident) “=” (expression) “;”

Les expressions sont des expressions booléennesI'constituées de constantesI'd’identificateurs et
d’opérateurs.

(expression) = “0”
“177
(ident)
“(” (expression) “)”
not (expression)
(expression) (bin_op) (expression)
“#” “(” (expression_list) “)”
if (expression) then (expression) else (expression) fi
(bin.op) == or
| and
| xor

| eq

“eq” est l'opérateur “égal”T'“xor” est le “ou exclusif” Tou 'opérateur “non égal”. “#” est 'opéra-
teur “d’exclusion” : il retourne “true” si et seulement si au plus un de ses arguments est vrai. La
priorité des opérateurs est standard: “not” a une priorité plus forte que “eq” et “xor”I'qui ont
une priorité plus forte que “and”'qui a une priorité plus forte que “or”. Les identificateurs primés
doivent étre des variables d’état.

Pour rendre plus compactes les représentations des expressions booléennes['une syntaxe com-
pactée équivalente a été définie :

not = ! = -—

or = +

and =

eq = =

if z; then zs elsexz3 = (1 7 2o : 3)

La syntaxe utilisée pour notlor et and provient de I'outil BDDC (pour “BpbD-Calculator”) de
Raymond.

L’ensemble des états initiaux InitI'l’assertion Al'l'invariant Z et ’ensemble des états finals F’
sont définis par une expression précédée par un mot clé approprié:

)
s

(initial) := initial (expression)

(assertion)

invariant) = invariant (expression

. Lt . jant (expressi
)

(finals) = finals (expression) “;”

= assertion (expression) “;”

1)
’

HabituellementIles fichiers décrivant des automates booléens symboliques ont ’extension “.ba”.
Il existe une forme compactée des automates booléens symboliquesI'utilisée de facon interne par
BANG. Elle est décrite par des fichiers avec ’extension “.cba”.

Exemple 12.1 :

Cet exemple décrit le comportement d’un processus de 'exemple du jeton circulant
(voir section 10.1T'page 109).
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states
token;
inputs
inl'req;
outputs
usel'out;
initial
not token;
transitions
token’ = in or (token and not out);
definitions
use req and token;
out = (not req) and token;

Un observateur de ce processus E/S peut étre implémenté par le circuit booléen sui-
vant :

states
token;
inputs
inT'reql'usel'out;
initial
not token;
transitions
token’ = in or (token and not out);
invariant
(use = (req and token)) and
(out = (not req) and token);

12.2.2 Automates booléens énumératifs

La structure générale de la description d’un automate booléen énumératif est la suivante:

(Enumerative_boolean_automaton) ::= (declaration) (transitions)
(declaration) ::= des “(” (init) “,”(trans) “,” (states) “)”
(transitions) = €
| (transition) (transitions)
(transition) = “(” (source) “,” “"” (expression) “"” “,”

(target) “)”

(init) représente ’état initial de 'automate: actuellementI'il doit obligatoirement étre égal a
0. (trans) et (states) représentent respectivement le nombre de transitions et le nombre d’états de
Pautomate. (expression) est une expression booléenne représentant la garde de la transition.

HabituellementlIles fichiers décrivant des automates booléens énumératifs ont ’extension “.aut”I’
i.e.T'la méme que pour les fichiers utilisés par ALDEBARAN [FGK™96]. La forme utilisée par BANG
est néanmoins plus compacte car chaque transition est étiquetée par une garde au lieu d’un évé-
nement. La commande “-ald” génere un fichier compatible avec ALDEBARAN. Ainsilsi ’ensemble
des signaux de Pautomate est {a,b}I'la garde @ est expansée en { {a.b}, {@.b} }.

Il existe une forme compactée des automates booléens énumératifsI'utilisée de fagon interne
par BANG. Elle est décrite par des fichiers avec ’extension “.caut”.

Exemple 12.2 :

L’automate énumératif suivant décrit le méme observateur que celui de 'exemple 12.1:
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des (0I'4I'2)

(0 T lin.lout.!use” ro )
(0 T ”in.lout.!use” ri1) O
(1 T ”lin.out.luse” ro)
(1 T ”(out?luse.in:use=req)” T 1 )

12.3 Commandes en ligne

BANG possede un mode en lignel'qu’il est possible de lancer en tapant la commande:
bang -

L’utilisateur peut alors lancer des commandes de calcul sur les automates booléens. Ces commandes
se divisent en différents sous-groupes.

12.3.1 Commandes générales
help :
Affiche la liste des commandes.
end :
Termine 'exécution de BANG. Cette commande est équivalente & un End Of File.
list :
Affiche la liste des automates actuellement en mémoire.

ident :

Affiche la liste de tous les identificateurs actuellement utilisés. Ces identificateurs peuvent
représenter des automates booléens ou des variables booléennes (signaux d’entrée/sortiel'ou
variables d’état). Cette commande a été définie dans une optique de débogage.

bdd :
Affiche 'ensemble des étiquettes de BDD actuellement utilisées. Cette commande a été définie
dans une optique de débogage.

reset :

Réinitialise le systeme. Efface tous les automates booléens et réinitialise le “BDD-manager”.

12.3.2 Commandes d’affectation

let (ident) “=” “"” (file name) “"” [“[”(renames) “]” “;”]:

Charge un automate booléen a partir du fichier nommé (filename)T'et affecte & l'identifi-
cateur (ident). Les noms de fichier décrivant des automates symboliques compactés doivent
avoir ’extension “.cba”. Les autres formats sont automatiquement reconnus par ’analyseur
syntaxiquel'quelle que soit leur extension. Les variables d’entrée et de sortie peuvent étre
renommeées par ’expression (renames). Cette expression suit la syntaxe suivante :

(renames) := (rename)
| (renames) “,” (rename)
(rename) = (identl) “>” (ident2)

(ident1l) doit étre lidentificateur d’une variable d’entrée ou de sortie. (ident2) doit étre
un identificateur non utilisé dans la description de 'automate booléen. La variable de nom
(ident1) est alors renommeée en (ident2).
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save <ident> wny <ﬁle_name> wny [“[” (renames> “] kM “;77]:

Sauvegarde 'automate (ident) dans le fichier de nom (file_name) en renommant éventuelle-
ment les signaux d’entrée/sortie. Le format de sauvegarde dépend de I'extension du nom de
fichier (“.ba”T'“.cba”I'“.aut” ou “.caut”).

let (ident) “=” (expression) [“[” (renames) “]1” “;”]:

Calcule ’expression d’automates (expression)Iet I'affecte & l'identificateur (ident) avec 1’éven-
tuel renommage (renames). Une expression d’automates suit la syntaxe suivante :

(expression) = (expression) and (expression)
| (expression) or (expression)
| “(” (expression) “)”
| (ident)

Les opérateurs and et or calculent respectivement ’intersection et 1’'union de langages.

let (ident) “=” forall “(” (ident_list) “)” (expression) “;” :
Calcule ’abstraction universelle de I’expression (expression) par les variables (ident_list) et
Paffecte a 'identificateur (ident).

let (ident) “=” exist “(” (ident_list) “)” (expression) “;” :
Calcule I’abstraction existentielle de ’expression (expression) par les variables (ident_list) et
Paffecte a 'identificateur (ident).

minimize “(” (ident) “)” “;” :
Minimise "automate booléen (ident) selon 1’équivalence de traces.

let (ident) “=” minimize “(” (expression) “)” “;” :

Calcule 'expression d’automates (expression)Ila minimise et 'affecte & I'identificateur (ident).

destroy (ident) “;” :

Libere la mémoire utilisée par automate booléen (ident).

12.3.3 Vérification

verify (expression) “;” :

Calcule lexpression d’automates (expression)let vérifie que le signal d’alarme « n’est jamais
émisli.e.I'que la propriété spécifié par l'invariant est satisfaite. L’algorithme utilisé est un
algorithme de calcul en avant des états accessibles.

backward (ident) “;” :

Vérifie que "automate (ident) implémente le langage X *°. L’algorithme utilisé est un algo-
rithme en arriere; il n’est implémenté que symboliquement (i.e.I'pour les circuits booléens)’
et est en général moins efficace que le calcul en avant.

(4

impl “(” (expressionl) “,” (expression) “)” “;” .

Calcule les expressions (expressionl) et (expression2) et vérifie que le langage reconnu par
la premiere est inclus dans le langage reconnu par la seconde.

let (ident) “=” shrink “(” (identl) “,” (ident2) [ ,” (d1) «,” (d2) ] ©)” “;” :

Calcule D’élargissement (voir section 8.3I'page 90) de l'automate (identl) par I'automate
(ident2)Tafin d’abstraire une approximation du plus grand point fixe d’une équation. (d1) et
(d2) sont les valeurs des deux parametres d; et d2. Cet élargissement nécessite que le langage
reconnu par l’automate (identl) soit inclus dans celui reconnu par le langage (ident2).
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Exemple 12.3 :

L’exemple suivant charge un fichier “test.caut”Icontenant un automate énumératif
compactélle minimisel'et le sauvegarde sous forme de circuit booléen non compacté:

bang -

bang: Boolean Automaton Network Grammar checker

Version for SunOS 5.5 Generic (Wed Apr 9 11:23:31 MET DST 1997)
Boolean Automaton Calculator:

let x=""test.caut”;

minimize(x);

save X ’test.ba”;

end

VV VYV

12.3.4 Grammaire de réseau

Les grammaires de réseau sont un formalisme permettant de construire des réseaux infinis de
processus. La structure générale de la description d’une grammaire de réseau d’automates booléens
est la suivante:

(Network_grammar) := [{inputs)] [(outputs)] (terminals) (non-terminals) (start)
(composition-rules) (property) (production_rules)

Les sections (inputs) et (outputs) déclarent respectivement les variables de communication d’en-
trée et de sortie du réseau.

1)
’

(inputs) == inputs (ident_list)
(outputs) = outputs (ident_list) “;”
(ident_list) (ident)
| (ident) “,” (ident_list)

Les sections (terminals) et (non-terminals) déclarent respectivement les symboles terminaux et
non terminaux utilisés. A chaque symbole terminal est associé un automate booléenl'qui doit étre
défini dans le fichier (file_name).

(terminals) = terminals (terminal list)
(terminal list) = (terminal)
| (terminal) (terminal list)
(terminal) ::= (ident) “=” “"” (file_name) “"” “;”
(non_terminals) ::= nonterminals (non_terminal list)
(non_terminal list) := (non_terminal)
| (non_terminal) (non_terminal list)
(non_terminal) = (ident) “;”

Les sections (start) et (property) définissent respectivement le symbole de départ et la propriété
a vérifier.

(start) = start (ident) “;”

(property) = property (ident)

“_” wn» wnn oW,

(file_name) ;

Une regle de composition est définie par un symbolel'un automate booléen et son arité. Cet
automate booléen reconnait un langage sur 'alphabet {X, X0, X1,..., X(n—1)} ou X est la liste
de signaux (inputs) et n l’arité de la composition.
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(compositions_rules) := compositions (compositions_rule_list)

(compositions_rule_list)

(composition_rule)
(composition_rule) (compositions_rule_list)

(composition.rule) = (ident) “=” “"” (file_name) “"” “(” (composition_rule_arity)

Par exempleD'si I’ensemble des signaux de communication du réseau est {x,y, z}Iet larité de la
composition est 3I'l’automate booléen a {z,y, z, 0, y0, 20, z1,y1, z1, 22, y2, 22} comme ensemble
de signaux d’entrée.

La déclaration des regles de production a la syntaxe suivante :

(production._rules) ::= (production_rule)
| (production_rule) (production_rules)
(production_rule) == (ident) “>” (ident) “(” (ident.list) “)” “;”
(ident_list) == (ident)
| (ident) “,” (ident_list)

L’identificateur de gauche doit étre un symbole non terminal. Il représente le but de la regle de
production. Le deuxiéme identificateur doit étre celui d’une composition. La liste d’identificateurs
doit étre une liste de symboles terminaux ou non terminaux représentant les arguments de la
composition. De plusT'le symbole de départ doit étre le but de la premiere régle de productionl'et

ne doit pas apparaitre dans les regles suivantes.

Exemple 12.4 :

Cet exemple décrit ’anneau a jeton circulant de la section 10.1T'page 109. 11 est utilisé
afin d’assurer l'exclusion mutuelle d’une ressource pour n processus. Les signaux de
communication du réseaux sont les suivants:

in  Un jeton est recu par le réseau.
U Un processus du réseau utilise la ressource.

exr  L’exclusion mutuelle de la ressource est vérifiée par le réseau.

out Un jeton est émis par le réseau.

La grammaire de réseau décrivant cet exemple est la suivante:

inputs
in;
outputs
ul'exI'out;
terminals
U = ”unit.caut”;
nonterminals
R;
start
S;
compositions
C = ”composition.caut”(2);
E = "environment.caut”(1);
property
”property.caut”;
productions
S > E(R);
R > C(UIR);
R > T

Cette grammaire permet de générer les réseaux suivants:
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E(U) = E||U
E(C(UIV) = E|U|U o
E(C(UIC(UIU))) = E|UU|U

E(CUIC(UIC(UIU)))) = E[UUJU|U

12.4 Résumé des commandes

BANG prend comme parametres un (pour les opérations autres que les élargissements) ou deux
(pour les élargissements) fichiersI'et un certain nombres de parametres. La commande

bang -h

affiche un résumé des commandes et options disponibles.
La syntaxe générale d’'une commande de BANG est

bang (file_namel) [(file_name2)] (operation) [(options)]

Les fichiersI'les opérations et les options peuvent apparaitre dans n’importe quel ordrel'sauf pour
les élargissementsI’otu les fichiers doivent apparaitre dans le bon ordre (i.e.I'celui de la suite dont
il faut abstraire la limite).

12.4.1 Opérations

BANG admet les opérations suivantes :

12.4.1.1 Opérations de traduction

-1 : Produit un fichier Lustre.

-atg : Produit un fichier atg.

-ba : Produit un fichier ba.

-ald : Produit un fichier aut compatible avec ALDEBARAN.

-aut : Produit un fichier aut.

-ec : Produit un fichier ec pour visualiser les états a ’aide de 'outil SiMLUS de Raymond.

12.4.1.2 Opérations de vérification

-c :  Calcule une assertion extensible.
-r :  Calcule I’ensemble des états accessibles.
-f :  Vérification en avant d’un invariant.
-b : Vérification en arriere d’un invariant.
Cet algorithme n’est implémenté que symboliquement (i.e.I'pour les circuits booléens).
-net : Vérification d’une grammaire de réseau.

12.4.1.3 Opérations de calcul

-exp : Calcule une expression d’automates a partir d’un fichier.

- :  Commandes en ligne.

-m :  Minimisation d’un automate selon I’équivalence de traces.

-wd  : Elargissement (voir options plus loin).

-int : Interprétation d’un automate booléen (voir chapitre 4I'page 43).

12.4.1.4 Opérations de synthese

-as :  Synthese complete de processus.
-sas : Synthese partielle de processus.
-os : Synthese d’un observateur.
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12.4.2 Options

BANG admet les options suivantes:

12.4.2.1 Options de sortie

-o (file_name) : Nom du fichier de sortie.

-sort :  Trie les transitions d’un automate énumératif.

-extl :  Visualisation des formules booléennes sans condition
(if ... then ... else).

-ext2 :  Visualisation étendue des formules booléennes

(compatible avec LUSTRE).

12.4.2.2 Options d’élargissement

-depl : Premier parametre de profondeur.

-dep2 : Deuxieéme parametre de profondeur.

-fwd :  Nombre de pas de calcul en avantI'avant le calcul en arriere.
-n :  Nombre de pas de calcul avant élargissement.

12.4.2.3 Options générales

-d :  Affiche un diagnostic.

-sift :  Autorise le réordonnancement automatique des variables.

-symb : Utilise uniquement des algorithmes symboliques.

-mem : Minimise la mémoire utilisée en sauvegardant certains résultats intermédiaires
sur disque.

12.4.2.4 Algorithmes de précondition

Un certain nombre d’algorithmes de calcul de la précondition ont été implémentés. Ils sont
décrits dans le chapitre 14I'page 159.
-ratel :

Utilise ’algorithme de précondition de Ratel (par sous but).

-ratel_restrict :

Utilise ’algorithme de précondition de Ratel (par sous but) avec 'opérateur restrict 1.

-raymond :

Utilise l’algorithme de précondition de Raymond (par conjonction).

-raymond_restrict :
Utilise ’algorithme de précondition de Raymond (par conjonction) avec ’opérateur restrict
1.

-coudert :

Utilise l’algorithme de précondition de Coudert (par disjonction).

-coudert_restrict :

Utilise l’algorithme de précondition de Coudert (par disjonction) avec I'opérateur restrict 1.

-coudert_info :

Utilise ’algorithme de précondition de Coudert (par disjonction) avec décoration des noeuds.
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Chapitre 13

Calcul des abstractions

La complexité du calcul des invariants vu dans la partie IT est due principalement aux abs-
tractions existentielle et universelle de signaux. Ce chapitre présente et discute des algorithmes de
calcul de ces abstractions.

13.1 Introduction
13.1.1 Probléme

Soit X un ensemble de signauxD'et soit 77 C X un langage sur X. Supposons que X se
partitionne en un ensemble X, de signaux visibles et un ensemble X, de signaux non visibles:

X=X,UX,, et X,NX,, =10
On peut alors se poser deux problémes:

— Trouver le processus le plus général tel qu’il existe un processus externel'dit coopérantI'qui
peut émettre des signaux non visibles de facon & satisfaire 7. Le langage des traces de ce
processus est appelé I'abstraction existentielle de T" et est noté 3X,,,,T.

— Trouver le processus le plus général tel que pour tout processus externel'dit non coopérantI’
émettant des signaux non visiblesI'la propriété T est satisfaite. Le langage des traces de ce
processus est appelé ’abstraction universelle de 7' et est noté VX,,,,T.

Plus précisémentI'on rappelle les définitions suivantes (voir section 7.2.3page 77):
Définition 13.1 :
Les abstractions existentielle et universelle de T par rapport aux variables de X,,I’
notées respectivement 3X,,,, T et VX,,,,, TT'sont définies par
3Xp, T = {neX?®|IneX non, €T}

VX0, T {1 €X® |V € X"l 1,07 €T }

nv ?

Exemple 13.1 :

Soit X = {a,b}. Utilisons des notations booléennes pour écrire les ensembles de sous-
ensembles de X (par exempleI'{ {},{b} } est écrit @) et les notations standards des

expressions régulieres pour décrire les ensembles de traces sur X. Soit T = (@)* +
(@b.ab)*. Alors

W, T = (@ + @a)" et V,T = (@)
(voir figure 13.1'page 156). i
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Le probleme de I’abstraction de signaux a été traité entre autres par la communauté des DES
(“Discrete Event Systems” décrite dans [RW87T'RW89|I'voir section 2.2I'page 30) dans le cadre
asynchrone. Les sections suivantes présentent les travaux de Rudie et WonhamI'puis de Bergeron.
Dans la suitel'nous proposerons des algorithmes pour calculer les abstractions existentielle et
universelle de langages définis par des automates énumératifsT’ou des circuits booléens.

13.1.2 Controle décentralisé
13.1.2.1 Introduction

Dans [RW92]I'Rudie et Wonham partitionnent donc l’ensemble X des signaux d’entrée en
Pensemble X, des signaux visibles (ou observables)T'et I’ensemble X,,, des signaux non visibles
(ou non observables). Ils définissent alors la projection canonique P : X* — X par

P(e)
Vx e X,, P(z) = =
Vo € X0, P(2)

z)

Ve € X,V1 € X", P(T. = P(7).P(x)

i.e.l'P efface tous les événements non observables (on rappelle que cette théorie est définie dans
le cadre asynchrone). Pour un langage T'C X*T'on note P(T) = {P(7)|r € T}.
Rudie et Wonham se posent alors deux problemes:

1. Global Problem (GP): Etant donnés A un automatel'Ty et T deux langages préfixes-
clos tels que T C Ty C TyI'et des ensembles X ., X5 ., X1, X2, € XTI construire deux
superviseurs locaux Sy et Sy tels que T C T's,ps5,/4 C To.

On rappelle que de notre point de vuel'les ensembles de signaux controlables X . et X; .
représentent les sorties des superviseurs S; et Ss.

2. Global Problem with Zero Tolerance (GPZT): Etant donnés A un automatel'T un
langage préfixe-clos tel que T' C T'4I'et des ensembles X ., X5 ., X1,0, X2, C XT'construire
deux superviseurs locaux &1 et Sz tels que T's as,/a = T

13.1.2.2 Résolution de GPZT

Pour résoudre GPZTTRudie et Wonham introduisent la notion de coobservabilité. Pour celal’
ils définissent la fonction nextacty par

Vre X, r,7" € X*,
((r,z,7") € nextacty) — (T"xeTATe€eT ATz eTy=>1xel)

IntuitivementTnextactr (T, z, 7') signifie que x est accepté ou refusé de fagon identique par 7 et 7'.
Définition 13.2 :

Etant donnés un automate ATles ensembles Xi,c, X2,¢,X1,0,X2,0 C XTles projections
P X" Xio et P : X* — X;:Ol"un langage T' C T'y est coobservable si

Vr, 7', 7" € X*, Pi(1) = Pi(t") A Py(1) = Py(7")
Vz € X1 cNXoe, (1,2,7") € nextacty V (r,z,7") € nextacty, A
Vo e X, .\ Xoy, (1,2,7") € nextacty, A
Ve € Xo o\ X1, (1,2,7") € nextacty, A
(r,7") € markactr V (1,7") € markactr
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Cette définition signifie qu’a tout momentl'au moins une des deux observations permet de décider
correctement de la marche a suivre.

Propriété 13.1 :

Il existe deux superviseurs complets S; et Sy résolvant GPZT si et seulement si 1" est
controlable avec respect de A et coobservable avec respect de AI'P; et Ps. O

IntuitivementIles deux superviseurs sont construits de la maniere suivante : les états du superviseur
i seront les classes d’équivalence de la relation d’équivalence 7 ~ 7' — P;(7) = P;(7")'notées [7];.
La fonction de transition est définie par

0i([7]i, x) = [r.xl;
et la fonction de contréle par

&([r)i, z) = { 0 sivr €lrly, T gT

1 sinon

13.1.2.3 Résolution de GP

Pour résoudre GPI'Rudie et Wonham introduisent
CCCo(T) = {T'|T'2T, T est préfixe-closI'controlable et coobservable }
Propriété 13.2 :

Si T} # 0TGP est soluble si et seulement si inf CCCo(Ty) C Ts. O

Commentaires: Cette approche a ’avantage de fournir des résultats théoriques d’existence de
superviseur. Les preuves de ces résultats fournissent des algorithmes de calcul. En pratiquel'ces
algorithmes restent peu efficaces car ils utilisent un codage énumératif des automates. Dans la
suite['nous proposerons des algorithmes similairesI'mais adaptés au modele synchrone et codés en
symboliquel'qui permettent de considérer des automates beaucoup plus gros.

13.1.3 Observation linéaire

BergeronI'dans [Ber94al' Ber94bI'Ber95]I'tout en reprenant les résultats de Rudie et Won-
ham [RW92]Tintroduit en plus la notion d’observabilité linéaire.

Soit P un processus. Une spécification pour le processus P est modélisée par un automate Z
tel que Tz C Thp. Etant donnés n sitesI'chacun ayant I’ensemble de signaux non observables X, ;I"
elle cherche & construire n automates C1,...,C, tels que Tz = Tpinc,. Chaque automate C; est
appelé automate d’observation par rapport a Xy, ;.

Définition 13.3 :

Un automate O est un automate d’observation par rapport & X, si pour tout s € X*
et £ € Xy tels que s - x soit défini ['on ait s-x = s. O

Une spécification Z est dite observable si et seulement s’il existe n automates C1,...,C), tels que
Tz = Tpxnc;-

Proposition 13.1 :

Etant donnés un automate A et un ensemble d’événements non observables X o C XT
il existe un automate d’observation minimal plus grand que A. Il est noté ©(A) et est
appelé l'observateur minimal de A par rapport a X,,. O
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Construction de ’observateur minimal: Les états de ©(A) sont les parties non vides P+(S4)
de S4. L’état initial est défini par

I = {i-u|i-uestdéfinietuec X }
Sa fonction de transition

o : PT(SA)x X = PT(S,)
est définie par

V(S,z) € P*(Sa) x X,
SoX — indéfini siVs € S,s- X est indéfini
T {s-Xu|seSTs-Xuest définiet w € X } sinon
Ses états marqués sont définis par
{SCSa|dseS, seFs}
Propriété 13.3 :

Soient n sites avec des événements non observables X, ;I'une spécification Z sur un
processus P et ©;(Z) les observateurs minimaux par rapport a X,, ;. Alors Z est
observable si et seulement si Ty = TP x II 0;(Z). i

Les observateurs ainsi calculés peuvent avoir un nombre d’états exponentiel de celui de I’automate
de départ. La définition suivante est un cas particulier ou ce nombre est limité.

Définition 13.4 :

Etant donnés n sites avec des événements non observables X, ;['une spécification Z

sur un processus P est linéairement observable s’il existe des automates C1, ..., C), tels
que C; soit un automate d’observation par rapport & X, ; et tels que Z < P x 1IC;.
O

Propriété 13.4 :

Si Z est linéairement observablel'et si Z a k étatsI'Z est linéairement observable par
des automates ayant au plus k états. O

Commentaires: La définition d’un automate “& la Bergeron” est identique & celle d’un géné-
rateur “a la Wonham”. La notion d’observabilité de Bergeron correspond a celles de controlabilité
et de coobservabilité de Rudie et Wonham.

L’apport de Bergeron se situe dans la notion d’observabilité linéaire. Sous ces conditionsT’
I’abstraction de signaux produit des automates de taille linéaire par rapport a ’automate initial.

Dans notre approchel'nous n’allons pas cacher des événements'mais des signaux. Cela est
équivalent en fait a confondre certains événements. Par exemplel'si le signal b est abstraitI'cela est
équivalent 3 confondre les événements a.b et a.b. Dans les sections suivantesI'nous allons proposer
des algorithmes

— qui adaptent les algorithmes asynchrones de Rudiel'Wonham et Bergeron au cas synchrone.
— qui étendent Pabstraction existentielle (effacement d’entrée) & ’abstraction universelle.

— qui utilisent des méthodes symboliques pour éviter I’explosion du nombre des états.
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13.2 Algorithme d’abstraction énumératif

Soit Q@ = (Q,q°, X,{a’},d9,8°)'un observateur déterministe d’un langage 7 C X°°. On
suppose que T décrit une propriété de siireté (voir section 1.2.1Tpage 19)T'i.e.l'que T est un
langage préfixe-clos. Dans cette sectionI'nous proposons des algorithmes énumératifs permettant
de calculer les abstractions existentielle 3X,,,, T et universelle VX ,,,,T

Supposons que ) ait un état puits uniquel'noté ¢°T'tel que le signal d’alarme a® ne soit émis
que par les transitions l'atteignant :

a® €8%q,z) - 8%g2)=¢

X0,  est simplement construit en effagant tous les signaux de X,,,, des étiquettes des transitions
de Q. On obtient un automate non déterministe qui peut étre déterminisé par ’algorithme classique
suivant :

AXpy, Q2 = (2Q7 {qo}vaa {O‘S}vdﬂQXnv,Q’(SE’OXan) ot

5§XWQ: 29 x 2% 529 et Sk, 0 29 x2% = {0,{a"}}

6?)("1”9(@: xv) { ql | dg € ¢,3zny € Xipo, ql = 6Q(q:$v Umnv) }

raltn) = { 7 G albe) =0
e 0 sinon
i.e.l'le signal d’alarme a® n’est émis que lorsque ’état {¢°} est atteint.

VX, Q accepte une suite 7¥ = (7§, 77,...) d’ensemble de signaux visibles si et seulement si
pour toute séquence 7™ = (70,71, ...) d’ensemble de signaux non visiblesI'Q2 accepte la suite
= U, P U, . ..). Ainsil'une suite d’événements est refusée si et seulement si 3X,,,,, 2
atteint un état qui contient 1’état puits ¢°. Avx,, o = (29,{¢°}, Xu, {a®}, 5§XM,Q7 5\%(“79) oll

o { {o°} if ¢ € 63y, o(d,20)
0vx,.,0(@T0) = . n
e ) sinon

i.e.I'tel que le signal d’alarme a® est émis lorsqu’un état contenant 1’état puits ¢° est atteint.

La figure 13.1 illustre ces deux algorithmes.

Dans le pire des casI'les abstractions de signaux non visibles peuvent produire des automates
de taille exponentielle.

13.3 Algorithme d’abstraction symbolique
Cette section présente des algorithmes symboliques permettant de calculer les abstractions

existentielle et universelle de langages codés par des circuits.

13.3.1 Automates sans and ni not
On considere un circuit booléen C = (Initc,dc,Zc) tel que

— La fonction de transition ait la forme suivante:

VI, 0<1<n—1, ¥(g,i) € B, §(q,i) =\ g.9;0)

0<j<n—1
ou g,; est une fonction booléenne.

— Il existe un état puits tel que le signal d’alarme n’est émis que dans les transitions l’atteignant.
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Automate

F1c. 13.1 — Algorithme d’abstraction

— Cet état puits soit codé par le vecteur de variables d’état (0,...,0,1) et tel que dans tout
autre étatl'g, 1 soit fausse. En d’autres termesI’

¥(q,i) € B"™, To(q,i) — ( \/ 6lc<q,z'>>

0<i<n—2

IC((]:Z) - 62‘_1(qal)

L’invariant Z¢ du circuit peut donc s’écrire sous la forme

Ic = dn—1

= \/QJ

0<I<n—2

Alors les abstractions existentielle et universellel'3X,,,, C = (Initc,0',Z3) et VX,,, C =
(Initc, ', Zy)Tsont définies par

VI, 0<1<n—1,V(qi) e B, §(q,i) = 3I', &i(q,i)
s(g,)) = \ g
0<j<n—2
Ty(q,i) = Gn1
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Preuve

Nous allons définir une sémantique S sur les automates booléensI'en utilisant une
syntaxe simplifiée de LUSTRE [HCRP91]. Soit Pl (pour “Petit LUSTRE”) le langage
suivant :

T = pre(T).
| TorT

| @

ou ¢ est un vecteur booléen d’entrée de taille m. pre est I'opérateur prédécesseur de
LUSTRE. S est définie par

S@) = {6)}
S(pTC(T)Z) {(T07 s Tir| =15 Z) | (T07 R T|T|—1) € T}
S(Tl or Tz) = T1 U T2

Les opérateurs 3.X,,, et V.X,,, sont définis sur les langages et sur les automates booléens
comme dans les sections précédentes.

SOXpe, i) = Xy, i
S(HXnv, T1 or Tg) (ElX»,w, S(Tl)) U (E'Xnv, S(Tg))
S(3X ny, pre(T).7) pre(IAX e, T).(AX 0y, 7)

Doncl'le diagramme suivant commute

A v ogx,.. A

S| 1S

7 o o3x,,. T

La forme utilisée pour appliquer I'abstraction universelle est Pl. Comme VX, T =
31X, TTle diagramme suivant commute

VX o

A Xyovyx,,, A

Commentaire: Cet algorithme est tres efficace sur la forme particuliere des automates sans
and ni not. En pratiquel'nous n’avons pas d’algorithme pour calculer cette formel'nous préférons
donc utiliser 1’algorithme de la section suivante.
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13.3.2 Codage 1 parmi n

Le codage un parmi n permet d’obtenir un circuit booléen sans and ni not. Il consiste & coder
chaque état de automate par une variable d’état en exclusion mutuelle (le circuit a donc autant
de variables d’état que 'automate a d’états). L’algorithme énumératif de la section 13.2 peut alors
s’appliquer. En effetl'apres effacement des variables non visiblesI'plusieurs variables d’état peuvent
étre vraies en méme temps. Un état du nouvel automate peut étre considéré comme un ensemble
d’états de ’ancienl'comme dans l'algorithme classique de déterminisation.

Exemple 13.2 :

Reprenons ’exemple de la figure 13.1. Codons chaque état par une variable d’état. On
obtient le circuit C' = (Initc,dc,Zc) ou

Inite(q,i) = Qo-q1-2-03-G2-T5
@) = oV @a)V(@aV@aed)V(a@ve))V(es@vD))
o¢(q,1) = 0
02(g,i) = (q1.a.b)V (g.a)
6e(q,i) = q.ab
6e(q,i) = (gz.a.b) V (gs.a.b)
62’((]7 Z) = Q4.E.I_)
Ic(g,i) = o
= qi
0<i<n—1

Pour calculer les abstractions existentielle et universelleI'on efface b de la définition de
d¢c. On obtient

5¢(q,i) = qoV(q.a)V(g.a)V(gs.a)VaiVgs
5o(g,1) = 0
5t(q,i) = (q1:a)V (g.a)
§(q,i) = qa
5¢(q,1) = (g3.0) V (g5.0)
6(q,i) = qua
et
Zy(q,1) = Q@
Is(q,i) = AV
0<i<n—1

O

Commentaire: Cet algorithme est optimal dans le pire des casI'mais assez mauvais en général.
En effetIsi on considere un automate a n étatsI'dans le pire des casI'le nombre d’états de 'automate
abstrait est de taille exponentielle par rapport a celui d’originel'i.e.I'e™. Il est donc codable par
un circuit a log(e™) = n variables d’état['qui est exactement la taille de notre solution.
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Chapitre 14

Calcul de la post et de la
précondition

Ce chapitre décrit des algorithmes symboliques calculant les fonctions de postcondition et de
précondition.

14.1 Introduction

14.1.1 Définitions

Etant donnée & une fonction de transition d’un automate booléenI'les fonctions post et pre
calculent respectivement ’ensemble des états successeurs d’un ensemble de configurationsl'et ’en-
semble des configurations prédécesseurs d’un ensemble d’états (voir figure 14.1 et section 1.1.3.1T
page 16). Soient I' C IB"T™ et Q C IB" respectivement un ensemble de configurations et un
ensemble d’états. Les fonctions pre et post sont définies par

post(l) = {q¢ €eB"|3gi)€eT, q N q }
pre(Q) = {(¢.) €B™™ |3 €Q, ¢4}

Les algorithmes symboliques implémentant ces deux fonctions utilisent les deux opérateurs “res-
trict” (1) et “constrain” ({) introduit par CoudertI'Berthet et Madre dans [CBM89].

14.1.2 Les opérateurs “restrict” (1) et “constrain” (J)

Les opérateurs restrict (noté “1”) et constrain (noté “}”) sont des opérateurs binaires. Notons
“A” un de ces deux opérateurs. Soient F; et F» deux formules booléennes. IntuitivementI™F; AF,”
peut se traduire par “la valeur de J; lorsque F» est vraie”. Plus précisémentllorsque F»> est vraiel’
F1AF, est égale a Fi. Lorsque F» est faussella valeur de F1 AF> est quelconque: elle est choisie
de fagon & simplifier la formule F;.

Les opérateurs “” et “]” possedent donc la propriété suivante:

(FlAF) ANFa — Fi AN Fe
qui peut également s’écrire:
Fo= (Fi — F1AF)
Plus généralementI'ces opérateurs vérifient

fz/\ﬁ = .7:1A.7:2 et
FoNF1 = f1Af2 d’ou
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pre(T) r post(T")

Fi1G. 14.1 — Les fonctions post et pre

FoNF1 => FAF = EV}H

En pratiquel'si I’ensemble de configurations F; N F» est un ensemble “plus petit” que Fil'la
formule booléenne F; A F> peut étre beaucoup “plus grosse” que la formule F;. Par contrel'la
formule F;1F> est en général “plus petite” que la formule F; A F». Dans certains cas['on peut
donc optimiser une formule booléenne en remplacant “A” par “1” quand l'information perdue par
I’opération peut étre retrouvée.

L’opérateur “]” possede d’autres propriétés qui seront présentées dans le calcul du post (voir
section suivante).

14.2 Calcul de la fonction post

On rappelle 'algorithme proposé par CoudertI’Berthet et Madre [CBM89]. Cette méthode
de calcul de la fonction post tire parti de la nature vectorielle de la fonction de transition. Soit
[ € B™"™ un ensemble de configurations. Notons 6(T') = { d(q,i) | (¢,4) € T }. On utilise la
propriété suivante de 'opérateur “constrain” :

B(I) = (B4T)(B"m)

Cette propriété permet de remplacer le calcul de I"image de I' par ¢ par celui de I'image de IB"+™
par 0)I" (voir figure 14.2). On a alors

post(l) = {q¢ €eB"|3q,i)eTl, ¢ =6q,i)}
= &)
= GInB)

Soit §; € IB"T™ — IB la i®™¢ composante de la fonction de transition § (§ € B"*™ — IB™). On
utilise une autre propriété de ’opérateur “|” :

(6T = [6:dT]
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SI0

IBn+m

5(T) = (34T) (B™™)

Fi1G. 14.2 — L’opérateur “}”

Notons 0}’ = §;{I'. On a
! - n+m 1 __ . r __ I -
q € post(l') — d(q,i) €B (1 = 61 (q,9),... .4, = 0,(q,1))

qi =1A61 (q,%) = LA gy =65 (q,1)

VD)
- 3Jgi)eB™™ L vV
¢ = 0N (q,0) =0 A gy =05 (q,i)
ooty = 0,(q,7)

(@i =1A3(g,9) € B, 6 (q,4) = LA g5 = 05 (q,19)
el = 08 (a,1)

- v

¢ =0A3(g,i) € B"™, 61 (q,i) = 0A gy = 0% (q,%)
[, =06,(q,0)

( ¢, =1A3(q,i) € B"™ ¢, = (6L 16V)(q, 1)
gy, = (6,401 ) (g, 1)
N v .
¢; =0A3(q,i) € B, ¢h = (65161 (q,1)
(g, = (0540])(g,0)

Ceci donne une méthode itérative de calcul de la fonction post par applications successives de
Popérateur “|”.
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14.3 Calcul de la fonction pre
Il existe au moins trois techniques pour calculer la précondition d’un ensemble d’états:
1. par disjonction: les configurations de la précondition sont ajoutées une a une au résultat.

2. par conjonction: les configurations qui n’appartiennent pas & la précondition sont enlevées
une a une du résultat.

3. par sous-but.

Soit @ un ensemble d’états. Les algorithmes suivants utilisent les trois fonctions sur les BDD
suivantes : soit b = z.b[z/1]VZ.b[z/0] la décomposition de Shannon d’un BDD (ou z est la variable
racine du BpD). Alors

root(b) = = Variable racine
high(b) = b[x/1] Partie positive
low(b) = b[x/0] Partie négative

14.3.1 Par sous-but
14.3.1.1 Version simple [Rat92]

Soit ¢ un indice de variable d’état. Cette technique utilise la propriété suivante :
pre(qi-Qlai/11V G.Qlai/0]) = dipre(Qlai/1]) V 6;.pre(Q[g;:/0])
Le calcul de la précondition peut ainsi s’effectuer par un simple parcours du Bpb.
Algorithme 14.1 :

BDD pre_rec(BDpD but)
begin:
if but=0 V but=1 then return but;
root = root(but); high = high(but); low = low(but);
if 6root=1 then but = high;
goto begin;
if 0yoot=0 then but = low;
goto begin;
high = pre_rec(high);
low = pre_rec(low);
return 6,.o0¢ AhighVé, oot Alow;
End of pre_rec

BDD Pre(BpD but)
return pre_rec(but);
End of Pre

14.3.1.2 Version avec restrict

Cet algorithme de la précondition utilise 'optimisation proposée par Ratel [Rat92]. Soit I" une
formule des variables d’état et des variables d’entrée. On a

pre(T) = 3i',T'(q, 1)/ (6(g, 9), )]
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L’opération chere est le calcul de I'[(g,%)/(6(q,%),7")]T'qui requiert la composition de fonctions.
Soient ¢ = [;] et X' = Fi',T". Notons I'(¢') = I'[¢q/¢']. Le calcul itératif suit le schéma suivant :

X’((S(q,l)) = (61((172)/\){,(1762((172)7 ,(5n(q,l)))
\/(61 (Q7 Z) A X,(07 62 (Q7 Z); v 76n(q7 Z)))

= (61 (q7 Z) A Xl(lv (62T61)(q7 Z)7 ) (6nT61)(q7 Z)))

Une bonne stratégie permet d’éviter de recalculer les fonctions §; 1 d;—1 ... T d1 en utilisant un
cache.

Algorithme 14.2 :

BDD pre_rec(BpD butIBDD 4] ])
begin:
if but=0 V but=1 then return but;
root = root(but); high = high(but); low = low(but);
if 0ypot=1 then but = high;
goto begin;
if 0yoot=0 then but = low;
goto begin;
for veStateVars do
if v#root A dv #0 A vehigh then 65 = dvToroot;
else dy = 0;
high = pre_rec(highy');
for veStateVars do
if v£root A &y #0 A velow then & = dvTdroot;
else 0y = 0;
low = pre_rec(highld’);
return &yt AhighVépoor Alow;
End of pre_rec

BDD Pre(BpD but)
for veStateVars do
if vebut then 85, = dv;
else 4y = 0;
return pre_rec(butld’);
End of Pre

14.3.2 Par disjonction

14.3.2.1 Version simple

Cette techniquel proposée par CoudertI’ Berthet et Madre parcourt le BDD de QI'tout en
retenant le chemin utilisé pour arriver & un noeud. Lorsque 'algorithme parvient & un 1Tl ajoute
au résultat le chemin y parvenant.

pre_rec(BDD pathIBDD but)
if but=0 then return;
if but=1 then res = resVpath;
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return;
root = root(but); high = high(but); low = low(but);
if high#0 then pre_rec(pathAd;qothigh);
if low#0 then pre_rec(pathAd;qotdow);
End of pre_rec

BpD Pre(BpD but)
res = 0;
pre_rec(1but);
return res;

End of Pre

14.3.2.2 Version avec restrict

Comme précédemmentT'il est possible d’utiliser I’opérateur restrict pour réduire la taille de la
fonction de transition au fur et & mesure que ’algorithme progresse dans le parcours de I’arbre.

14.3.2.3 Version avec sauvegarde de ’information

Cette version de l'algorithme utilise la structure du BDD pour éviter de parcourir deux fois la
méme branche. Pour celal'il décore chaque noeud du BDD avec l'information suivante :

PathInfo = int nb;
BDD set;

ou nb est égal au nombre de chemin atteignant ce noeudlet “set” est égal & I’ensemble des chemins
arrivant a ce noeud. InitialementIles “set” sont tous mis a faux. L’algorithme précédent est modifié
de la maniere suivante:

Algorithme 14.3 :

pre_rec(BDD pathIBDD but)

if but=0 then return;

if but=1 then res=resVpath;

root = root(but); high = high(but); low = low(but);

info = info(but);

info.nb = info.nb-1;

info.set = info.setVpath;

if info.nb=0 then if high#0 then pre_rec(info.setAdvarlhigh);

if low#0 then pre_rec(info.set Adyarllow);

End pre_rec

14.3.3 Par conjonction
14.3.3.1 Version simple

Cet algorithme a été proposé par RaymondIl'en analogie avec le précédent. Au lieu de partir
de 'ensemble vide (i.e.I'le BDD 0) et d’ajouter les configurations appartenant & la préconditionl’
il part de ’ensemble de toutes les configurations (i.e.I'le BDD 1) et supprime les configurations
n’appartenant pas a la précondition.

Algorithme 14.4 :

BDD pre_rec(BpD pathIBDD but)
if but=1 then return 1;
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if path=0 then return 1;
root = root(but); high = high(but); low = low(but);
if low=0 then return (path=- d.oot) A pre-rec(pathlhigh);
if high=0 then return (path=- d.5ot) A pre-rec(pathIlow);
if high#1 then high = pre_rec(pathAdyqothigh);
if low#1 then low = pre_rec(pathAdyqotTow);
return highAlow;
End of pre_rec

BDD Pre(BpD but)
return pre_rec(1but);
End of Pre

14.3.3.2 Version avec restrict

Comme précédemmentI'l’opérateur restrict peut étre utilisé pour tenter de simplifier le calcul.

14.4 Tests

Ces trois algorithmes ont été testés dans leurs différentes versions sur I’exemple de D’arbitre
(voir section 10.3I'page 115) avec différents nombres de processus. Les tableaux suivants résument
les résultats obtenusI'sans réordonnancement automatique des variables (voir section 12.1.2.2T°
page 140)Tet avec (on a noté AT'V et 1 pour respectivement “par conjonction”I'“par disjonction”
et “avec restrict”):

Sans réordonnancement automatique :

| Processus || Sous but | Sous butt | A | AT | \% | \A) | VInfo |

5 <177 <177 177 | 177 | 377 | 377 | 377
10 71T 6’347 saturation
20 saturation

Sans réordonnacementIla technique par sous-but semble la plus efficace. L’optimisation de cette
technique par l'utilisation de ’opérateur restrict pour simplifier la fonction de transition semble
également appréciable. Il est a noter quel'pour le cas a 20 processusl'la mémoire est saturée par
le chargement du circuit booléenl'avant méme le calcul de la précondition.

Avec réordonnancement automatique :

| Processus || Sous but | Sous butt | A | AT | \% | \A) | VInfo |

5 <1” <1” <1” <1” <1” <1” 14”

10 <1” 17 17 17 27 27 3”7

20 30” 26" 17 17 2277 2277 20°32”

30 1’427 117 11'34” 11’327 | 24’14” | 24’10” | saturation

40 5’8" 12’307 2h50’°34” | 2h532” saturation
Commentaires: Ces derniers résultats montrent tout d’abord 'extraordinaire efficacité du ré-

ordonnancement automatique des variables : les performances sont améliorées sans modification de
I’algorithme. DeuxiemementI'ces mesures confirment la supériorité de I'algorithme par sous-but.
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L’algorithme avec décoration des feuilles est de loin le plus mauvaisIcar il interdit le réordonnance-
ment des variables lors du calcul de la précondition. Il est également a noter que ’optimisation du
calcul par sous-but a I’aide de 'opérateur restrict est efficace pour les petits automatesI'mais pas
pour les gros: cela vient du fait qu’a partir d’un certain momentI'la simplification de la fonction
de transition prend plus de temps que le calcul de la précondition elle-méme.
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Bilan

Nous nous sommes posés dans l'introduction de ce document le probleme de la vérification de
propriétés sur les systéemes synchrones de grande taille. L’étude de la vérification modulaire nous
a amenés a nous poser le probleme de la synthése de spécification pour un sous-programmel’puis
de la synthese de processus et d’invariants.

Synthese de processus

Le probleme de la synthése a été résolu pour des propriétés régulieres (exprimées a l’aide
d’automates de Biichi)T'en se limitant & des propriétés de siireté sur I’environnement. Nous avons
proposés des algorithmes pour

— La synthese d’invariant : un invariant permet & tout moment de choisir les sorties possibles
du processusI'pour qu’une certaine propriété de sureté soit satisfaite. Ainsil'si les sorties du
processus sont choisies de facon a vérifier cet invariantI'l’existence d’une stratégie gagnante
dans le futur est assurée.

— La synthese de chemin : un algorithme a été proposé pour synthétiser un invariantI'quil's’il
est vérifiél'permet de conduire inéluctablement dans des états finals.

Ces deux résultats permettent de caractériser la solution du probleme de la synthese de
processus. De facon & satisfaire la propriété demandéel'notre processus doit se maintenir
dans l'invariantTet infiniment souvent suivre le chemin conduisant & un état final.

— La synthese de processus: a partir des résultats précédentsl plusieurs algorithmes (dont
un symbolique tres efficace) ont été proposés pour synthétiser ’'ensemble des programmes
déterministes satisfaisant une propriété exprimée a ’aide d’un automate de Biichi.

Le résultat est un programme exécutablel’qui peut étre simulé de facon interactive avec
I’utilisateur.

On obtient ainsi ’ensemble des solutions déterministes du probleme de la synthése. Le non dé-
terminisme est modélisé par ’ajout de variables oracles permettant de choisir entre différents
comportements possibles.

Des exemples ont été présentésI'dont un de plus de 16 millions d’états. Ces résultats ne sont
possibles que grace a 'utilisation d’algorithmes symboliques utilisant les BDD. La technique du ré-
ordonnancement automatique des variables dans les BDD nous a permis de traiter des relativement
gros exemples.

Synthese d’invariant

La synthese de processus a été étendue a la synthese d’invariant afin de vérifier des réseaux
paramétrés de n processus. Ces réseaux ont été exprimés par des grammaires de réseaul’et nous
avons adapté la preuve par induction a ce cas particulier. Nous avons défini et utilisé une sé-
mantique de traces pour réexprimer les équations d’induction. L’invariant d’un réseau généré par
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une grammaire a alors été exprimé dans le cas général par un plus petit point fixe. Un théoreme
d’existence a été donné. Afin de résoudre le probleme de convergencel'cet invariant a également
été exprimé par un plus grand point fixe:

— dans le cas linéaire: un théoreme d’existence du plus grand point fixe a été donnél'et des
heuristiques ont été proposées pour en calculer une approximation réguliere. Le cas linéaire
a été aisément étendu aux réseaux en anneau par l’utilisation d’un environnement.

— dans le cas arborescent binaire: nous avons exprimé les fils gauche et droit d’un noeud a
I’aide d’un seul vecteur d’invariantI'qui a été exprimé a ’aide d’un plus grand point fixe. Un
théoreme d’existence a été donné. Des heuristiques ont été proposées pour décomposer ce
vecteur d’invariants en des invariants adéquats.

Ce cas a été étendu théoriquement au cas général des grammaires de réseaul’'mais seul le cas
binaire a été implémenté.

Un certain nombre d’exemples ont été traités. Dans certains casI'nos techniques ont permis de
prouver automatiquement qu’un réseau paramétré de processus satisfait une propriété donnéel’
en exhibant un invariant du réseau. Méme dans les exemples apparemment simples (tel le jeton
circulant)I'cet invariant n’est pas trivial. Nous n’avons pas ainsi été capable d’en déterminer un a
la main !

Dans d’autres exemplesI'nous avons montré que ces techniques apportaient une aide appréciable
a la découverte d’invariant. En effetI'notre technique n’a pas véritablement ’ambition de résoudre
automatiquement tout type de problemes. D’un point de vue plus réalistel'nous pensons qu’elle
apporte une aide réellement efficace a la détermination d’invariants.

Implémentation

Tous ces résultats ont été implémentés dans un outill'appelé BANG. Des algorithmes énumé-
ratifs et symboliques ont été développésI'sur lesquels des tests de performances ont été effectués
de facon & sélectionner les meilleurs.

Algorithmes énumératifs: Les algorithmes de base sur les automates ont été implémentés:
post et préconditionl’ compositionI'inclusion des langagesI'minimisationl'etc ... De plusl'des
algorithmes spécifiques au calcul d’invariant ont été implémentés: les abstractions de signauxIles
élargissementslet les heuristiques de décomposition d’un vecteur d’invariants.

Algorithmes symboliques: Les mémes algorithmes de base ont été implémentés que dans
le cas énumératif: compositionl'inclusion des langages'minimisationl"abstraction de signaux ...
En effort particulier a été fourni pour 'implémentation des post et précondition. Différents algo-
rithmes ont été testés. Les performances de tous ces algorithmes ont été fortement améliorées par
I’utilisation du réordonnancement automatique des variables des BDD.

D’autre partl'un petit simulateur permet de tester les processus synthétisés. Il est ainsi possible
de jouer une partie de jeu de Nim avec lordinateur (bien que ce ne soit pas tres intéressantl’
Pordinateur gagnant a tous les coups!).

Dans ces deux casI'nous avons proposé 4 algorithmes (2 énumératifs et 2 symboliques) pour
calculer la propriété minimale que doit satisfaire un sous-programme pour qu’un systéme satis-
fasse une propriété donnée. Ces algorithmes abstraient les signaux non visibles de deux manieres
différentes:

— de maniére existentielle: si le programme et le sous-programme fonctionnent de fagon co-
opérante.

— de manieére universelle: si le programme et le sous-programme fonctionnent de fagon non
coopérante.
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Perspectives

Ce travail peut servir de point de départ & un grand nombre de recherches.

Sur

Sur

la synthese de processus

Nous nous sommes restreints a des propriétés de stireté sur ’environnement. Il faudrait
généraliser aux propriétés de vivacité.

Dans certains cas simpleslil doit étre possible d’étendre la synthese aux cas des processus a
variables entieres. A I’aide d’approximation et d’abstractionlon peut envisager de synthétiser
quelques solutions (mais sirement pas toutes).

Nous avons écrit un simulateur pour les programmes synthétisés. Il serait également néces-
saire de générer un programme en langage classique (LUSTREIou éventuellement C). Le seul
probleme qui se pose est la taille du fichier généré. Nos solutions ont été sauvegardées sous
une forme compactéel'un programme LUSTRE occuperait 10 & 100 fois plus d’espace.

la synthese d’invariants

En premier lieul'pour que cette technique puisse étre plus largement utiliséel'il semble néces-
saire de développer un algorithme de calcul des abstractions existentielle et surtout univer-
selle encore plus efficace. Des exemples plus gros pourraient ainsi étre traitésI'par exemple
dans le non linéaire.

Les élargissements proposés pour extrapoler un plus grand point fixe ont été proposés sur
des bases expérimentales. Il est évidentI'que s’ils marchent sur les exemples présentéslils ne
fonctionneront pas forcément sur d’autres plus complexes.

Il serait nécessaire d’effectuer un ensemble plus large d’études de cas de facon a fournir a
l'utilisateur une batterie d’élargissementsI'parmi lesquels il pourrait choisir. En particulierl’
il faudrait étudier la convergence des invariants vers les grammaires de graphes [QJ95].

La découverte d’élargissement pour le calcul en avant reste également un défi important. Un
tel élargissementl's’il apparaissait efficacel' permettrait de trouver des propriétés générales
sur le réseau paramétré. Il est possible que cet élargissement doive étre paramétré par la
propriété que ’utilisateur souhaite démontrer.

Il manque également a cette méthode une technique efficace de génération de diagnostic. A
prioril’approche en arriere ne permet pas de fournir un tel diagnostic (la méthode échoue en
général lorsqu’on obtient un invariant nul). Il est peut étre préférable de relancer un calcul
en avantI’'pour déterminer & partir de combien de processus la propriété est violée.

Dans ce documentI'nous nous sommes limités & des processus d’états finis'ne possédant
aucune donnée infinie. Beaucoup de programmes réalistes n’entrent pas dans cette catégorie.
1l serait intéressant d’étudier des processus ayant une partie controle finie['mais une partie
donnée éventuellement infinie. Des techniques d’abstraction (tels les polyedres [HPR94]) ou
des démonstrateurs automatiques de théoreme [OSR93| pourraient alors étre utiles.
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Résumé: Cette theése a pour cadre la vérification des systémes réactifs de grande taille. Les
systemes réactifs sont des systeémes informatiques qui réagissent continiment & leur environnement
physiquel'a une vitesse déterminée par cet environnement. Ils sont particulierement utilisés dans le
cadre du controle des systemes critiques : transportI'nucléairelcommande de processus industrielsI’
communication ... De par leur fonctionI'ils doivent impérativement satisfaire des contraintes
strictes de fonctionnement.

La vérification des systemes réactifs de grande taille peut étre effectuée en décomposant modu-
lairement le programme. Des algorithmes de synthése sont proposésI'qui permettent de déterminer
les sous-programmes les plus générauxItels que le systeme complet satisfasse une propriété donnée.
La vérification modulaire a été étendue aux cas des réseaux paramétrés de processus. L’utilisation
d’observateurs synchrones permet de spécifier des propriétés sur un nombre quelconque de proces-
sus. La technique proposée consiste alors & exprimer un invariant de ce réseau a 1’aide d’un plus
petit ou d’un plus grand point fixel'et d’utiliser des techniques d’extrapolation pour en calculer une
approximation réguliere. Les cas des réseaux linéaires (ou en anneau) et des réseaux arborescents
ont particulierement été étudiés.

L’ensemble des techniques et des algorithmes développés ont été implémentés dans un outil: a
Boolean Automaton Network Grammar checker.

Mots-clés: Langages synchronesI'vérificationI'synthesel'réseaux paramétrés de processusl'inva-
riant.

Abstract: This thesis concern is the verification of large reactive systems. Reactive systems are
computer systems which react continuously to their physical environmentI'at a speed fixed by
this environment. They are especially used for the control of critical systems: transportI'nuclearl’
command of industrial processesI'communication ... For these usesI'they must satisfy some
critical working constraints.

The verification of large reactive systems can be performed using modular decomposition of
the program. Synthesis algorithms are proposedI'allowing the construction of the most general
subprogramsI'such that the complete system satisfies a given property. Modular verification has
been extended to the case of parameterized networks of processes. The use of synchronous observers
allows to specify properties on any number of processes. The proposed technique consists then in
expressing an invariant of this network as a least or a greatest fixpointI'and in using extrapolation
techniques to compute a regular approximation of these fixpoints. The cases of linear networks (or
ring networks) and of tree networks have been particularly studied.

All these techniques and algorithms have been implemented in a tool: a Boolean Automaton
Network Grammar checker.

Keywords: Synchronous languagesI'verificationI'synthesisI"'parameterized networks of processesI’
invariants.



