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RESUME Ce document est une introduction rapide au domaine de la lisatién et de la vérification des applications concur-
rentes. On y présente un modele permettant de décrire ds tfiplications : les systemes de transitions. Les logitprapo-
relles LTL et CTL sont ensuite introduites pour spécifierpiepriétés de ces systéemes. Enfin, les principes des digeei de
model-checking pour LTL et CTL sont donnés.

ABSTRACTIN this paper we give a quick overview of the area of modeling verification of concurrent systems. We take
transition systems as the basic model of concurrent systamsntroduce the temporal logics LTL and CTL. Moreover we g
some hints for the model-checking algorithms for LTL and CTL
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1. Introduction

Dans ce document on introduit le domaine dentadélisation et de la vérificatiatesapplications concurrentes
Le contenu est fortement inspiré de [SCH 99] et le lectelgradsé pourra consulter cet excellent livre ou il
trouvera toutes les informations lui permettant d’allergibin.

Le but de lavérificationest d’assurer qu’un programme (ou systéme) satisfait uaingrombre deropriétés
Pour cela il est nécessaire dmdéliser formellemené¢ comportement du programme : nous introduisons dans la
Section 2 les systemes de transitions (finis) qui permedeiecrire des applications concurrentes. Dans la Sec-
tion 3 on introduit ledogiques temporellesTL et CTL qui sont des langages dpécification des propriétésine
fois le systéme décrit par un systéme de transitions, ertggigtés souhaitées spécifiées en logique temporelle, il
existe un algorithme dit dmodel-checkingermettant de répondre automatiquement a la question-ceegie le
systéme satisfait les propriétés souhaitées ?». La Settiéorit les principes des algorithmes de model-checking
pour LTL et CTL.

2. Modélisation des systémes concurrents

La premiére étape dans la vérification formelle d'un systéstéa construction d’'umodéle formetlu compor-
tement de I'application. Des langages de spécification dé igeau pour les applications concurrentes existent
depuis les années 80 [BOU 91, CAS 87, Le 91, ELL 85]. Certafneesd langages sont maintenant utilisés dans
le cadre de développements industriels. Cependaéntamntiquele ces langages est trés souvent donnée en terme
desystémes de transitiofiBRN 92] qui sont des machines a états dont le fonctionnerestrirés simple. On va
donc décrire ces systémes de base. En composant ces sy§tammsichronisation) il est possible de décrire des
comportements complexes d’activités concurrentes.
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Figure 1. Systéme de transitions représentant le fonctionnement@AB

2.1. Systemes de transitions

Définition 1 (Systéme de transitions [ARN 92])Un systéme de transitionS est un tuple(Q, so, A, —) tel
que:

— @ estun ensemble (find)états

— 59 € @ est'état initial

— A est unalphabet (fini) d’actions

- —C @ x A x Q est larelation de transitione S. On notes = s’ si (s, a,s’) €—.

Une exécutions de S est une séquence de transitions= sq R U TN Sp+1 - .. telle quevi >

0, (si, ai, Si+1) €—. apay - - ay -+ - €st latracede o notée T(o). Une exécution est finie si la séquence qui
la compose est finie. On notg = s, w € A* S'il existe une exécution finie dassnenant dey, a s et de tracew.
Rurf(S) est 'ensemble des exécutions finiesSdet Rurt (S) I'ensemble des exécutions infinies. Un état @
estaccessiblelansS ssidw € A* sy — s. ReacliS) est 'ensemble destats accessiblegansS a partir de

so 1 Reacl{S) = {s € Q,3w € A*,sp = s}. Un systéme de transitiogiquetéest un systéme de transitions
muni d’une fonctiorl. : Q — 247 o0 AP est un ensemble gopositions atomiques.(s) donne I'ensemble des
propositions que satisfait I'état On note(Q, sg, A, —, L) un systéeme de transitions étiqueté. O

Un exemple de systéme de transitions modélisant un guichetwtique de banque est donné Figure 1. Dans
ce systeme I'état initial est

On peut bien entendu ajouter des variables entiéres ou giusrglement des variables a valeurs dans un
ensemble fini [MAN 91] pour étendre le modéle de la DéfinitioilD&ns ce cas le nombre d’états du systéme est
toujours fini. Un exemple de I'utilisation de variables éngis est donné dans la Figure 2.

2.2. Synchronisation de systémes de transitions

Un systéme concurrent est en général constitué de plugieomgosants interagissants. Pour décrire les inter-
actions on utilise la notion deroduit synchronisé la Arnold-Nivat [ARN 92]. Pour modéliser le fonctionnemen
asynchronades systémes on introduit une action spéosadgii indique qu’un systéme ne «fait rien pendant que
d’autres changent d’état».

Définition 2 (Produit synchronisé [ARN 92]) Soientn systémes de transitios = (Q;, si, Ai, —),i € [1,n],
etl C AjU{e} x AyU{e} x---x A, U{e} unecontrainte de synchronisatiodn élémenta, as, . .., a,) del
est appelé unecteur de synchronisatiobe produit synchroniséS; || Ss - - - || S,.)r desn systémes de transitions
S; avec la contraintd est le systeme de transitiofs= (Q, so, A, —) défini par :

—Q=Q1x Q2% XQn,

— S0 = (sé,s%,...,sﬁ),
—A=A;U{e} x A U{e} x--- x A, U{e},
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- —C @ x AxQesttelle que:

sia; € Aj,qi —> ¢
sinona; = e etg; = ¢/

(a1, an)

(q1s- s qn) ——5(q},...,q,) = Vi€ [1,n],{

O

Ce type de synchronisation permet de décrire des envaptiéas de messages (par exemple sur la Figure 2
et Figure 3 led et ? représentent les émissions et réceptions de messagesxebhple de contrainte de syn-
chronisation pour les automates des Figure 2 et Figure 3oestéddans la Table 1. Sur cet exemple on choisit
de renommer les vecteurs de synchronisation : on a ainsiymolinisation a la Arnold-Nivat aveenommage
Formellement il suffit d’étendre la Définition 2 ainsi : audide I, on utilise une fonction partiell¢ de synchro-
nisationf : A; U {e} x Ao U {e} x---x A, U{e} — A (0ou A est un nouvel alphabet) et

f(al,...,an) =b

sia; € Aj,qi > g
sz'e[l,n],{ =g

/

b
(a1, an) = (@1, -, qp) =
sinona; = e etg; = ¢/

Avec une fonction de renommage comme celle de la Table 1 Bugrsynchronisé des automates des Figure 2
et Figure 3 est celui de la Figure 4.

f(?in-card, !in-card = in
f(?valide, lvalidg = valide
f(lout-card, ?out-cargl = out
f(?take, 'takg = take
f(code-OKe) = code-OK

f( code-not-OKe) = code-not-OK
f(keep-cards) = keep-card

Tableau 1. Contrainte de synchronisation pour le GAB

?in-caqu\ ?valideAnn .=n+1

code-not-OKAn < 3

?take

keep-card
n:=0 =

n:=0

code-OK

lout-card

Figure 2. Un GAB avec messages

2.3. Propriétés des exécutions d’'un systéme de transitions

Blocage.

Un étatdeadlockbloquant) d’un systéme de transitiofigst un état qui n’est source d’aucune transition. Une
propriété importante que I'on souhaite souvent assures darsystéme de transitions est I'absence de deadlock
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lin-card lvalide ?out-car,
91 () 3
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ltake

Figure 3. Un utilisateur du GAB

code-not-OK
n<3

@ code-not-OK
keep-card n>3

Figure 4. Produit synchronisé GAB U — contraintel

(car ces états correspondent a des blocages non voulus) cktéains états du systéme correspondant a la fin de
I'exécution de I'application sont alors considérés comras deadlocks. Il est donc nécessaire de distinguer les
blocages non souhaités de ceux qui correspondent a la fiexdelition du systeme. Ceci est possible en utilisant
la fonction d’'étiquetage (Cf. Définition 1) et en étiquethas états de fin d’exécution par une proprigténinal

Les vrais états deadlock sont alors les états bloquantsajuti pas la propriétéerminal

Equité.

Une autre propriété importante d’'une exécution d’'un systéle transitions estdquité[ARN 92, SCH 99,
EME 90]. On considére dans ce cas que toutes les exécutiohinginies (au besoin on les compléte par des
transitionse). On dit gu’une transition d’étiquetteesttirable & partir d'un étas si 3s’|(s, a, s’) €—. La notion
d’équité vise a définir un sous ensemble de I'ensemble desu®as d'un systéme de transitions de fagcon a
éliminer les exécutions non réalistes. Par exemple si lasiére deux systemes de transitiSh®t.S; que I'on
synchronise, dans le produit synchronisé il peut y avoiredésutions qui a partir d'un certain point ne contiennent

que des transitions d'étiquette, o) : le systéme5, ne fait rien alors que potentiellement une transition) est
tirable. Si I'on considére que cette exécution est irréalifaut pouvoir la caractériser.

Un premier critére d’équité est celui déduité forte une exécutiow satisfait le critére d’équité forte ssi toute
transitioninfiniment souvent tirablestinfiniment souvent tirédJn critére plus faible est celui degfjuité faible:
une exécutiomr satisfait le critere d’équité faible ssi toute transittonjours tirable & partir d'un certain poinést
infiniment souvent tiréd'équité forte implique I'équité faible.

2.4. Propriétés des systémes de transitions

Déterminisme.

Un systeéme de transitiors= (Q, s, 4, —) estdéterministessi
Vs, s’ s € SVaeA,s 5 Ns s = =4"

Sinon il estnon déterministeCeci implique que pour une trace donnée il N’y a qu’une sexézution possible.

Il n'est pas nécessaire qu’un systéme de transitions sttrdéiste pour étre un modéle correct. Le non déter-
minisme permet de représenter plusieurs choix possiblelesyparties de I'application pour lesquelles plusieurs
comportements sont possibles sans que I'on sache ou queellilte les modéliser de fagon précise.
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Equivalence de systémes de transitions.

A partir d’'un systeme de transitions = (Q, s, A, —) on définit 'ensemble des traces finies fe(le
langage de&5) parL*(S) = {Tr(c), o € Rurf(S)}. Lensemble des traces infiniés’(S) es 'ensemble des traces
des exécutions infiniesL* (S) = {Tr(o), o € Rur’(S)}.

Un autre point de vue peut étre adopté : un systeme de t@msitiéfinit implicitement umrbre d’exécu-
tion qui correspond au dépliage de ce systéeme a partir de I'étatl.in’arbre d’exécutionA(S) de S est défini
inductivement par :

1) so est laracinede A(S) ;
2) sis estun nceud dd(S) ets % s’ alorss’ est un fils des.

Un tel arbré est en général infini (sauf si toutes les exécutions sonsjinf@ut chemin dans I'arbre a partir de la
racine correspond a une exécutionsle

A partir de ces notions on peut parleéduivalencesde systéemes de transitions.

Deux systemes de transitio®s = (Q1, s}, A, —1) et Sy = (Q2, s3, A, —>) sonttrace-équivalentssi
L*(S1) = L*(S2) (une définition similaire est obtenue avet). lls sont (fortementpisimilairesssi A(S;) et
A(S2) sont isomorphes.

La notion de bisimulation est trés importante et indiquesjug etS, sont bisimilairesS; peut mimer chaque
action deS; (et réciproquement) et donc ces deux systémes sont indéuses par un observateur qui ne voit que
les actions.

Définition 3 (Relation de bisimulation) SoitS = (Q, s, 4, —) etS’ = (Q’, sj, A, —) deux systémes de transi-
tiong etR C S x S’. R est uneelation de bisimulatiossiVs € S, s’ € §', sRs’ implique

Vac As S sp =5 5 8| AsiRs) 1)
Vac A s L s) = s 51 AsiRs) 2
S et S’ sont enbisimulationssi il existe une relation de bisimulatiod entre S et S’ avecsyRs;. Si on a uni-

qguement la contrainte (1) de la Définition 3 aloRs est une relation dsimulationentre S’ et.S et.S” simuleS.
O

Si S simule S’ et S’ simuleS, S et .S’ ne sont pas forcément bisimilaires : il est possible que mnsdeux
relations différentes qui permettent les simulations.

La bisimilarité implique I'équivalence de traces. Si lestgynesS; et S, sont déterministes, I'équivalence de
trace implique la bisimilarité. Un exemple de deux systedesansitions trace-équivalents mais non bisimilaires
est donné Figure 5.

Figure 5. Deux systémes de transitions non bisimilaires

1. Pour étre tout a fait formel, il faudrait distinguer les reodes nceuds des noms des états correspondant a ces nceuds.
2. On utilise le méme symbole» pour les deux systemes bien que ces deux relations soiédredifes : le contexte indique
clairement de quelle relation il s’agit.
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3. Spécification des propriétés
3.1. Logiques temporelles

Une fois I'étape de modélisation terminée, on souhaitefieémue I'application satisfait un certain nombre
de propriétés. Des propriétés comme le deadlock peuvenvétifiées en explorant le (graphe du) systeme de
transitions. Néanmoins pour des propriétés plus complaxesernant les comportements dynamiques de I'appli-
cation on utilise des langages logiques adaptés|ogues temporellefSCH 99, EME 90, HUT 00]. L'intérét
des ces logiques est qu’elles permettent de spécifier dpsigiés dans un langage logique le long des exécutions
(par exemple d’'un systéme de transitions). On n’a donc pssibée connaitre la structure interne du systéme a
vérifier pour spécifier des propriétés. La phase de spédificpeut ainsi étre réalisée distinctement de celle de
modélisation du comportement du systéme.

Dans cette section on natda valeur booléenneraie et ff la valeur booléennfausse

On a vu dans la Section 2.4 qu’on pouvait associer un langagm arbre d’exécution a un systeme de tran-
sitions. Ces structures modélisent implicitement la notle temps sous une forme logique : dans une exécution
passant successivement par les étafs; ... il y a un instantlogique associé a I'état, qui précede l'instant
logique associé a I'état;. De méme pour la structure arborescente, l'instant log@tjue nceud est le précédent
de celui de ces fils. Les logiques temporelles permettenpdimer des propriétés dynamiques, faisant référence
au temps discret. Pour spécifier des propriétés des exasptin utilise unéogique temporelle linéair@’état du
systéeme a l'instant suivant de l'instant courant est cotepi@nt déterminé). Dans le cas de I'arbre des exécutions,
on utilise undogique temporelle arborescenfitat du systéme a l'instant suivant de I'instant counalest pas
unique).

Une formule de logique est interprétée sur un modele. Clesgide cas pour les logiques temporelles. Dans le
cas de lalogique temporelle linéaire les modeles sont dpesées dpropriétés atomiquesoit AP un ensemble
fini de propriétés atomiques. Uséquencee propriétés atomiques= pops - . . pn - - - €St Une séquence telle que
Vi > 0,p; € 247, Unepropriété P est un ensemble de séquences de propriétés atomiquesa@ueia séquence
w satisfait la propriété ssim € P. On note dans ce casl= P. Dans le cas arborescent, on considéreagbees
de propriétés atomiques : les noeuds sont des éléments’ddJne propriété” est un ensemble d’arbres et un
arbreq satisfaitP ssia € P. On note aussi dans ce cag= P. Les logiques temporelles linéaires et arborescentes
permettent de définir respectivement des ensembles dersfxrpuet des ensembles d’arbres de propriétés. Les
définitions précises des logiques temporelles linéairagrescentes sont données en Section 3.3 et Section 3.4 .

3.2. Sdreté et Vivacité

Les propriétés d’'un systeme sont souvent classées en dggonas :

— les propriétés dslretéqui expriment que «quelgque chose de mauvais n'arrive jamais

— les propriétés deivacitéqui expriment que «quelque chose de bon est toujours pessibl

D’un point de vue formel, une propriéfé définit un ensemble de séquences (ou d’arbres). Un tel ensestb
une propriété de slreté ssi pour toute séqueneeP tous les préfixes finis de sont aussi dan®. Par exemple :
«on n'atteint jamais un état deadlock». Une propriétét une propriété de vivacité ssi toute ségquence finie (du
systeme a étudier) peut étre étendue en une séquenke Bar exemple : «il est toujours possible d’atteindre
un état deadlock». Cette classification a un intérét théeriglans [ALP 85], les auteurs montrent que n'importe
quelle propriété est la conjonction (intersection) d’unepgpiété de sreté et d'une propriété de vivacité.

3.3. LTL : Linear Temporal Logic

La logique temporelléinéaire [EME 90, AUD 90, WOL 90] permet de spécifier des propriétéxéaitions.
On considére un ensemble fini gdmopriétés atomiqued P. La syntaxe de LTL est la suivante :
Définition 4 (Formules de LTL) Lesformules de LTLsont définies inductivement par :

—-Vpe AP,p e LTL
—Sip,q € LTL, alorsp Vv ¢, —p € LTL,
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—Sip,q € LTL, alorsXp,pU ¢ € LTL. O

La signification intuitive des ces formules pour les moéalXp, pU{ ¢ est la suivante Xp est vraie sur une
séquence = popips .- . P - - - SSi la sous séquengeps . . . p, . . . Satisfaitp. pU ¢ est vraie surr ssip est vraie
depuis le début de jusqu’a un instant ou le suffixe de la séquence satigfait

Dans la suite on considere des séquences infinies de péspabtenues a partir (des propnetes des états)
des executlons d’'un systéme de transitions étigSeté (Q, so,A — L) une exécutiow = sy —» s; —
PR Sna1 -+ de S induit une séquence d'états= sps1 - - - spa1 - -+ a laquelle est associée une séquence
de propriétésL(so)L(sl) <+ L(sp41)---.Onnotep; = s;8;41 -+ le suffixedep commengcant au ieme état.

Définition 5 (Sémantique de LTL) Soitp = goq1 - - - g - - - UNe séquence d’états Ettelle quevi > 0, L(g;) C
AP. Larelation ¢ = ¢» se lit «la séquence satisfait¢». Cette relation est définie inductivement et donne la
sémantiqueles formules de LTL :

-pE€AP,pEp<+=pe€ L(q);

-pEPVgE=pEpOUpEq;

-pE-p=plED;

-pEXp <= pi Ep,;

—pEPUG— 3j>0,p; E qet(Vk < j,pr [ p). O

Certaines formules de LTL sont souvent utilisées car etbegespondent a des propriétés standard et les abré-
viations suivantes sont souvent rencontrées :

— fatalement (ou inévitablement)p : Fp = ttU p

O-O-CO-O-O-O-0-0O-0-0~0O

—toujours p : Gp = —F—p (p est uninvariant)

R OrOROROROROROROROR0

— infiniment souventp : GFp

O~-O-O-O-0-O-0--0O-®

— presque partoutp : FGp
O-O-O-O-0O-----E-®

Par exemple sur le produit synchronisé de la Figure 4 on pguireer les propriétés suivantes en LTL :

— «la carte n’est pas rendue si le code tapé est mauv&is$l/.3 A n > 3) ou U.3 est vraie quand le systéeme
de transitiong’ est dans I'étas ;

— «apres avoir validé on obtient forcément de l'arger®$l/.2 = FU.3).

Une des propriétés importantes de LTL est qu’elle permeqmtimer I'équité (Cf. Section 2.3). De plus si deux
systéme sont trace-équivalents ils satisfont les mémesies LTL.

3.4. CTL : Computation Tree Logic

La logique LTL ne permet pas d'exprimer des propriétés d tyjp est possible dans le futur que ...». Il
faut pour cela avoir plusieurs futurs possibles dans le meode la logique. La logique temporelle arborescente
CTL [SCH 99, HUT 00, EME 90] (Computation Tree Logic) perm&bgbrimer des propriétés des arbres d'exé-
cution (correspondant éventuellement & un systéme deticenss.

Définition 6 (Formules de Computation Tree Logic) Lesformules de CTLsont lesformules d’étatsléfinies in-
ductivement par :
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—Vp € AP, p est undormule d’état

— Sip, g sont dedormules d'étatalorsp Vv ¢ et—p sont deformules d’état

— sip est undormule de cheminalors Ep et Ap sont deformules d’états

— sip etq sont desormules d’'étatalors Xp etpU ¢ sont desormules de chemin 0

On considére pour CTL des arbres infinis de propriétés obteauwpartir de I'arbre d’exécution d’'un systéme
de transitions étiquetd = (Q, so, A,—, L) : & l'arbre d’exécutior4(.S) on associe I'arbre des propriété's
étiqueté par les propriétdd q) des étatg de chaque nceud d&(S).

La sémantique de CTL est définie sur les arbres d’exécutiomrbre d’exécution d'un systéme de transitions

est completement défini par son état d’origine et par laioglate transition—. C’est pourquoi la sémantique de
CTL est définie sur leétatsd’'un systéme de transitions (qui caractérise les arbras s ces états).

Définition 7 (Sémantique de CTL) Soitg, un état deS. La sémantiquele CTL est définie inductivement par :

-p€ AP, q Fp<=p€ L(q);

g FEPVqg=q Fpouq [ q;

—qo F —p <= q Fp;

—qgEEp<=Jo=qp--qn- - telle ques = p;

—qgEAp<=Vo=qp- qn--- ONa0 = p;

—o = Xp <= o1 FEp;

—oEpUq<3j=>0,0; | qet(Vk < j,ox |=p). O

Comme pour LTL, on utilise souvent certaines formules de CPFp = A(tti{p) (Figure 6.(a))EFp =
E(tte{p) (Figure 6.(b))AGp = —EF—p (Figure 7.(a)) eEGp = ~AF—p (Figure 7.(b)).

N

e e e D D PP P P e e

p p L

@O «— O

e o o D o o D e

(a) AFp = A(ttlp) (b) EFp = E(ttdp)

Figure 6. Abréviations CTL (1)

Voici quelques exemples de propriétés CTL pour le systémeadsitions de la Figure 4 :

— «la carte n’est jamais rendue quand le code est mauvAiG»(U.3 An > 3);

— «il est possible d’obtenir de I'argent aprés chaque demandG(U.2 — AFU.3);

— «on obtient toujours de I'argent aprés une demandeé>(1/).2 — AFU.3);

— «de tout état, on peut revenir a I'état initialAG (EFinit) ouinit est vraie uniguement pour I'état initial du
systeme.

Une caractéristique importante de CTL est qu’elle «cowadjp dans le sens suivant a la notion de bisimula-
tion : deux systémes de transitiofi®t .S’ sont bisimilaires ssi ils satisfont les mémes formules de.CT
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p p

N4
|

(@) AGp = -EF—p (b) EGp = -AF—p

p p p . ° .

Pppp PP PP P P P eee D e e o o o o

Figure 7. Abréviations CTL (2)

3.5. LTLvs. CTL

L'une des différences entre CTL et LTL est que CTL ne permst@eaxprimer I'équité. LTL par contre ne
permet pas d’exprimer la notion de possibilité dans le flEarfait LTL et CTL ne sont pas comparables.

CTL* est un extension de CTL qui contient aussi LTL.

3.6. CTL*

Définition 8 (Formules de CTL*) Lesformules de CTE sont les formules d’états définies inductivement par :

(s1) Vp € AP, p est undormule d’état

(s2) sip etq sont des formules d’état, alogsVv g et —p, sont deformules d’état

(s3) sip est undormule de chemipalors Ep et Ap sont dedormules d’état

(p1) sip est undormules d’'étatalorsp est undormule de chemin

(p2) sip etq sont deformules de chemiralorsp Vv ¢ et —p sont degormules de chemin

(ps3) sip etq sont dedormules de chemiralors Xp etpif ¢ sont dedormules de chemin (|

La sémantique de CTLest une combinaison des sémantiques de LTL et CTL :

Définition 9 (Sémantique de CTL*) La sémantiquelesformules de CTE est définie inductivement par :

(s1) sip € AP estune formule d'étaty = p <= p € L(qo),

(52) 90 FpVq<=qo Fpouq = q,

(5%) g0 F —p <= qo = p,

(53) o FEp <= 30 =qo---qn--- telle ques |= p,

(s3) qo = Ap <= Vo = qo---q, - - telle queo = p,

(P)o=q - qu EpqFp

(p2) o EpVg+=oEpouo =g,

(p3) o = Xp <= 01 = p,

(ps) o =pUqg<=3j > 0,0, Eqet(Vk < j,on Ep). O

Il existe d'autres logiques pour le temps discret : par ederap peut se reporter & [ARN 92] pourecalcul,
ou [LAM 94] pour TLA.
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true true

. e
Figure 8. Automate acceptaifitp

4. Model-Checking

Le probleme dunodel-checkingvérification sur modeéle) est le suivant : «étant donnés amadle¢ (de LTL,
CTL, etc) et un systéme de transitiofisest-ce ques satisfaity ?» (on dit aussi «est-ce q@eest un modeéle pour
¢» d’ou le nom de model-checking).

Si ¢ estune formule de LTL, le probléme du model-checking estipéénent : «est-ce qier € Rurt’(S), 0 &
¢ ?»

Dans le cas de CTL il devient : «est-ce gde= ¢ ?» (0Us( représente I'arbre d’exécutiofy S) issu de I'état
initial sq.)

Dans cette section on donne quelques principes des alg@stde model-checking de LTL et CTL.

4.1. Model-checking de LTL

Le model-checking de LTL est basé sur le principe suivant :

— a une formulep de LTL, on associe uautomate de BucHirHO 90] B-, qui accepte toutes les exécutions
ne satisfaisant pag

— on synchronise de fagon adéquate les systeme de trapsiterB- 4,

—on répond a la question «est-ce gilex B4 accepte un langage non vide ?». Si «oui» il y a un mot qui
représente une exécution 8egui ne satisfait pag. Si «nonx la propriété est satisfaite sur le systense

Automates de Biichi.
Définition 10 (Automate de Biichi [THO 90]) Un automate de Biichd est tuple(@, so, X, —, F) tel que :

— Q est un ensemblini d’'états,
— 5o est I'étatinitial,
— Y est unalphabet finj
- —C @ x X x Q estlarelation de transition
— F C @Q est un ensembld@’états accepteurs
Une exécutionde A est uneséquence infinide transitions. Un@xécution admissibleest uneexécutionpassant

infiniment souvenpar un état deF'. Un motw € X estaccepté pad ssiw est latraced’'une exécution admissible
de A. Lelangage accepté pat estL(A) constitué de I'ensemble des mots infinis acceptésipar O

Les automates de Biichi permettent de représenter des EsmelLTL : il est possible de construire un auto-
mate de Biichi acceptant uniquement les séquences quosatisfe formule LTL. Des exemples sont donnés sur
les Figure 8, Figure 9 et Figure 10.

Principe du model-checking de LTL

Comme indiqué précédemment le model-checking de LTL [SCHX2A 99, MER 00] consiste a construire
un automate de Buichi acceptant les séquences non validés strichroniser avec le systéme a vérifier.

Soit ¢ une propriété de LTL ef = (@, so, A,—, L) un systeme de transitions étiqueté. On construit I'au-
tomate de BichB-, acceptant les exécutions ne satisfaisantgages actions de3-,; sont des propriétés des
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true
' v}
. true
Figure 9. Automate acceptar@Fp
{p}
' {a)
{p}v{d}

Figure 10. Automate acceptar@(p i q)

états de5. On «transforme» ensuite le systéme de transititbasérifier en un automate de Biichi ou tous les états
. oy ‘s . L
sont accepteurs. On synchronise2esutomates de Buichi obtenus de la maniére suivafites) ) (

q¢ % ¢ dansS poura € Aets Lo, s’ dansB-4. Dans le produit synchronisg x By si S suit une exécution

p dont les états sonpq; - - - ¢n, By SUit une exécution de trade(qo) L(q1) - - - L(gn) (B-4 N'est pas forcément
déterministe). Le produit synchroniséx B-, est un automate de Blichi @y, s) est un état accepteur ssest
accepteur danB-4.

q,s') ssi

Il suffit ensuite de déterminer &i(S x B-4) = () pour savoir siS |= ¢. L'algorithme pour savoir sL(S x
B_;) = estle suivant :

1) on cherche les états acceptedrsiui sont sur des cycles dafisx B ;
2) on regarde ensuite si I'un des étatsflest accessible a partir de I'état initial dex B-;.

La construction dans le cas général de I'automate de Bushtasa une formule de LTL et d'autres méthodes
de model-checking de LTL sont est données dans [MER 00].

Complexité du model-checking de LTL.

Soit S = (Q, so, A, —, L) un systéme de transitions : on n¢t8 = |Q| + | — |. Soit¢ une formule de
LTL : |¢| correspond au nombre de sous-formules compasdaeh décomposant avec la grammaire abstraite
de la Définition 4). L'automaté3_, a une taille de I'ordre de!?!. Le produit synchronisé a une taille qui est
le produit du nombre d’états d& et de B 4. L'algorithme permettant de tester 5{/) = () pour un automate
de BuchiK est enO(|K|). Ainsi le model-checking de LTL est &f(|S|.2/?!). Le model-checking de LTL est
PSPACE-complet.

Des raffinements existent pour minimiser la taille8le, [GAS 01]. Enfin les méthodes d’ordres partiels uti-
lisent des propriétés de symétrie des systémes pour dimiennembre de transitions a explorer (voir [GOD 91]).
4.2. Model-checking de CTL

Le model-checking de CTL consiste a étiqueter les états siigteme de transitions par les formules qu'il
satisfait. Soitp une formule de CTL e = (Q, s9, A, —, L) un systeme de transitions étiqueté.

Etiquetage des états.

L étiquetaged’un états € Q consiste & ajouter A(s) les sous-formules quesatisfait de la facon suivante :
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— pourp € AP I'étiquetage est donné pdx(s),
— pour une formule A g onaL(s) := L(s) U {p A ¢} pour touts tel quep, ¢ € L(s),
—pour—ponalL(s):= L(s) U {—p} pour touts tel quep & L(s),
— pourEXq on aL(s) := L(s) U {EXq} pour touts tel queda € A tel ques =t A g € L(t),
— pourAXq on aL(s) := L(s) U {AXq} pour touts tel queVa € A sis % t alorsq € L(t),
— pourp = E(qU r) on fait 1) puis|Q)| fois le point 2) :
1)sir € L(s), L(s) :== L(s) U{E(qU r)},
2)Vs € Qtelqueq € L(s),sida € Atelques % t etE(qUr) € L(t) alorsL(s) := L(s) U{E(qU 1)},
— pourp = A(qU r) on fait 1) puis|Q)| fois 2) :
1) sir € L(s), L(s) :== L(s) U{A(qU r)},
2)Vs € Qtelqueq € L(s),siVa € Atelques % tonaA(qUr) € L(t) alorsL(s) := L(s)U{A(qUr)}.

On peut prouver que lorsque cet algorithme d’'étiquetaguiter qu'a la fin les états sont étiquetés par les
sous-formules de qu'ils satisfont. Pour déterminer Si|= ¢ il suffit de regarder sp € L(so).

Complexité du model-checking de CTL.

Pour une formule) de CTL, I'algorithme d’étiquetage pour est enO(|Q| + |T'|) = O(]S]). Si I'on fait
cette opération pour toutes les sous-formulegdm obtient que le model-checking de CTL est de complexité
O(]S| x |¢|). Le model-checking de CTL est polynomial.

4.3. Model-checking symbolique

Méme si I'algorithme de model-checking de CTL est linéainel@ taille du systéme de transitions et de la
formule & vérifier, les applications pratiques donnent Bedes modeéles avec un nombre considérable d’états :
on parle duprobléme de I'explosion combinatoir@ar exemple dans le cas d’'un produit synchronisé, le nombre
d’états du produit est le produit (au maximum) des nombrégth de chaque systéme de transitions.

Un moyen de repousser les limites du model-checking (de Giflepemple) est de faire dnodel-checking
symboliqugMCM 93]. Cette approche consiste a représenter d'une magygnboliqud’espace d’'états (par ex.
«tous les états sources d’une transitiof et de faire des calculs sur ces représentations symiasliqu

Principe du model-checking symbolique.

Le principe du model-checking symbolique est de manipudsr@hsembles d’'états et de réaliser sur ces en-
sembles des opérations représentant le calcul de I'espiaggnable ou 'ensemble des états satisfaisant une for-
mule de CTL par exemple.

Il est donc nécessaire de trouver une structure de donnéeefpent la manipulation symbolique, et ensuite
d’exprimer les algorithmes (atteignabilité, model-chiagka I'aide d’opérations sur ces structures.

Calcul symbolique pour le model-checking de CTL.

On consideére ici le model-checking symbolique de CTL. 8aihe formule de CTL ef = (Q, so, 4, —, L)
un systeéme de transitions étiqueté.

On définit I'opérateuPre de la fagon suivante : sof C Q,Pre(X) = {q€ Q,3ac Alq % ¢ AN¢ € X}.

Pouri > 0, Pré™!(X) = Pre(Pre’(X)) avecPre’(X) = X. A l'aide de I'opérateuiPre on peut définir
inductivement I'ensembl8a(y) des états satisfaisapt:

—sip € AP,Satyp) = {qe€ Q,p € L(s)},

—Sat—p) = @\ Saty),

—Saty V) = Salp) U Saty),

—Sa(EXy) = Pre(Safy)),

—SatAXy) = Q \ Pre(Q \ Saty)),
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— les opérateurEp Uy et Ap1UUps sont plus difficiles a définir; on peut d’abord remarquer quéles
équivalences suivantes :

w2 V ((Pl A EX(E<p1U<p2))
Apips = oV ((Pl A\ AX(A<p1U<p2))

Ceci nous permet de défiria{ E¢ U/ ¢2) et SalAp1Up2) comme les plus petits points fixes des équations :

Ep1lpo

f(Y) = Sat(p2) U (Sat(p1) N Sat(EXY))
f'(Y) = Sat(pz2) U (Sat(p1) N Sat(AXY))

Les fonctionsf et f’ sontmonotonegt I'espace d’états est fini : on peut montrer dans ce cas quaddel itératif
du plus petit point fixe termine.

Le calcul des ensembles d’états satisfaisant une formule permet de répondre & la question «est-ce que
S | ¢ ?» car il suffit de regarder s € Sa{¢) : on a ainsi un algorithme de model-checking symbolique.

Lesstructures de donnéesilisées par I'algorithme symbolique doivent supporésr dbpérations suivantes :
— I'opérationPre,

— les opérations), U, \,

— untest d’égalitépour I'arrét du calcul (itératif) des points fixes.

Binary Decision Diagrams.

LesBinary Decision Diagrams (BDDgont des structures de données permettant de représefdeodeom-
pacte des expressions booléennes. Il est possible de défnipérations nécessaires au calculSagsur ces
structures et ceci de maniére efficace. Il existe de nomlrauaux sur I'utilisation des BDDs pour la vérification
des systémes de transitions. On peut consulter [HUT 00] poexposé détaillé de ces structures.

5. Outils de model-checking

Il existe de nombreux outils de model-checking disponilgestuitement. Parmi les plus connus on trouve
SPIN [HOL 91, HOL 97] etSMV [MCM 93]. On peut consulter [SCH 99] pour une introductiores outils.

Merci a Francgois Laroussinie (LSV, ENS-Cachan) pour sesrgues judicieuses.
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