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Rappels

Model Checking
(m Technique de vérification automatique de systemes réactifs

Ii't Ingrédients

B M = systéeme de transitions

Introduction m ¢ = formule temporelle
m MC = est-ceque M = ?

Trois algorithmes de model checking
m CTL : technique de marquage des états
m Fair CTL : marquage de CTL + détection des états “fair”

m LTL : transformation de la formule en automate de Biichi, puis
intersection avec le systéme et test du vide

Remarque : les composantes fortements connexes jouent un role
important dans chacun des algorithmes
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Ca-] Complément sur les automates de Biichi
m test du vide

- .
Il't m union
m intersection

Introduction m structure de Kripke — automate de Biichi

Complément sur CTL
m cas EG

Complément sur Fair CTL
m trouver les états fair

m réutilisation de I'algorithme de marquage de CTL
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Llist
@ Automates de Bichi

Biichi m CTL model checking
m Fair CTL Model checking
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Outil pour reconnaftre / manipuler des ensembles (infinis) de mots
infinis
Automate de Biichi B = (X, Q, —, qo, F)

m Y alphabet (ensemble fini)

m Q ensemble fini d’états

B —~C Q XX x Q les transitions

m qo |'état initial

m F C Q I'ensemble des états finaux / acceptants

Un mot infini o est reconnu si son exécution dans |'automate B, i.e.
ag o1 on Ontl
Go — q1— ... — (n

passe infiniment souvent par I'ensemble F
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Proposition : £(B) # 0 ssi il existe gr € F tel que qo — gr et gF
appartient a une SCC (non triviale, maximale) de B

(<) : ok car de gr on peut atteindre gr, d’olt un chemin infini partant
de qo et passant infiniment par gg, donc accepté par B

(=) : Soit un mot infini o accepté par B. Donc I'exécution infinie de o
dans B passe infiniment souvent par F. Comme F est fini, il existe au
moins un gr € F tel que I'exécution de o passe infiniment souvent par
gr:  qo = gr i gr — .... De plus, gr appartient a la composante

L + . ,
fortement connexe non triviale gp — gf. |l appartient donc forcément
aussi a une SCC non triviale maximale.

Algorithme de test du vide :

m calculer les SCC de B. Ne garder que celles intersectant F (notées
FSCC). Soit L I'ensemble des états des FSCC.

m alors £(B) # () ssi qo peut atteindre L
m ou encore L£(B) # () ssi post™(qo) N L # () ssi qo € pre*(L)
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Probleme : union d'automates de Biichi
m Entrées : deux automates de Biichi sur le méme alphabet *
By = (X, Q1, —1,qh, F1) et Bo = (X, Q2, —2, gh, F2)
m Question : calculer B = (X, Q,—, qi, F) tq
L(B) = L(B1) U L(B)

Solution : B = (X, Q1 X @, —,(qh, qi), (F1 x @)U (Q1 x F2)) et —
est définie par : (soit a € X¥)

L (q17Q2) = (CIL%) ssi g1 i>1 qi et g2 i>2 qé

(<) : ok car I'automate B déroule I'exécution d'un mot o en paralléle
sur By et sur By. Par exemple, si 0 € £(Bi), alors o dans B passera
infiniment souvent par des états de la forme (gr,, g2) et sera accepté
par B. Idem pour L(B:).

(=) : Le mot est accepté par B ssi il passe infiniment souvent par F;
ou par F2. Donc o passe infiniment souvent par au moins un des deux,
donc il est accepté au moins par un des deux automates.
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Probleme : intersection d'automates de Biichi
m Entrées : deux automates de Biichi sur le méme alphabet *
B1 = (X, Q1,—1,qi1, F1) et Bo = (X, Q2, —2, qi2, F2)
m Question : calculer B = (X, Q,—,qi, F) tq
L(B) = L(B1) N L(B)

Solution : B = (Z, Q1 X @ X {172},—>,(qi1,qi2, 1), Fi1 x @ X {1}) et
— est définie par : (soit a € X)

® (q1,92,1) = (qi,g5,1) ssi q1 1 giet g 2 qret g1 & Fu
m (q1,9,1) 5 (g1,95,2) ssi g1 1 qiet o 2 qr et g1 € A
® (91,92,2) 5 (q1,5,2) ssi g1 1 qiet o o qhet o € Fo
m(q1,9,2) 5 (q1,g51)ssiqr Siqiet g o gret e Fo

Les deux exécutions sont lancées en paralléle, et le témoin (1 ou 2)
indique le prochain type d’état final 3 atteindre (1 pour F1, 2 pour F).
Quand on attend un état dans F; et qu'on |'atteint, le témoin change de
valeur. Cela permet d'assurer que I'exécution a bien une infinité de F;
et une infinité de F,.
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Probleme :
m Entrées : une structure de Kripke M = (Q,—, P, 1, 5)
m Question : calculer B = (¥, Q’,—', qo, F) tq L(B) = L(M)

Solution : soit P = {p1,..., pn}, on note 2F I'ensemble des
sous-ensembles de P. On définit B par B = (27, Q', —', ¢}, Q') et :

m Q' = un état par transition t €— et un état initial nouveau qq

. D’ .
m les transitions : t1 — tssi t1 = (., sj), t2 = (s,) et

D C P = I(sj), et les transitions qq H=), (s0,-)

Intuition : si on s'intéressait aux transitions de M : B serait comme M
(I'alphabet serait le “nom” des transitions), tous les états seraient
acceptants. Mais on veut des propriétés de suites d'états : on inverse
les états / transitions de M, I'alphabet est le sous-ensemble des
propriétés vraies (intuitivement : lues dans I'état courant).
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@ Automates de Bichi

m CTL model checking
crt m Fair CTL Model checking
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Marquer les états vérifiant la formule CTL ¢

on raisonne en termes d'états, pas de trace
marquage récursif : déja les sous-formules

pour chaque opérateur CTL basique (ex : EF), définir comment
on marque EFy a partir du marquage de ¢

Exemples simples

p1 A w2 : marquer les états marqués pour 1 et pour ¢
- : marquer les états non marqués pour ¢

EXy : marquer les états qui peuvent atteindre en 1 étape un état
marqué par @

EFp : marquer les états qui peuvent atteindre en 0, 1 ou +
étapes un état marqué par @

AX¢p : marquer les états dont tous les successeurs en une étape
sont marqués par ¢
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soit une structure de Kripke M = (Q,—, P, /, s0)

Proposition : un état g € Q vérifie EGyp ssi ¢ = ¢’ tq tous les états de
7 vérifient et ¢’ appartient 3 une composante fortement connexe non
triviale (mais pas forcément maximale) dont tous les états vérifient ¢

(&) : ok

(=) : Soit g € Q vérifiant EGp. Donc il existe un chemin infini o
partant de g tq ¢ est vraie dans tous les états de . Comme o est infini
et que Q est fini, o passe forcément une infinité de fois par au moins un
état. Soit ¢’ un de ces états. On a donc :
T ;) T2 e

qg—q —q = (remarque : m # €)
Comme w17, est un préfixe de o, tous les états de 71 vérifient (.
De plus, g’ appartient 3 la composante fortement connexe non triviale

q =% ¢ dont tous les états vérifient ¢.
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Conséquence : calcul du marquage (soit Q. les états marqués pour )

remarque : ‘“composante fortement connexe non triviale de M dont
tous les états vérifient " peut se ramener a “composante fortement
connexe non triviale maximale de M restreint a Q"

m trouver les SCC (maximale) de Q,. On note L I'ensemble de tous
ces états

m alors : marquer pour EGy les états qui atteignent L par un
chemin dont tous les états vérifient ¢

m plus formellement : Qeg, = (AX — pre(X) N Q,)*(L)
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m Automates de Biichi

@ CTL model checking
m Fair CTL Model checking

Fair CTL
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CTL + équité (restreinte) : ajout dans le modele directement

(:@:1 m contraintes d'équité : ensembles d’ensembles d'états
F17 fet Fn g Q

m chemins fair = passant infiniment souvent par chaque ensemble F;

m états fair = état d'ou part un chemin fair

Nouvelle relation de satisfaction =ir
m M, s i pssi p € I(s) et s est un état fair
m M, s i Ap ssi tous les chemins fair partant de s vérifient ¢

m M, s Eir Ep ssi il existe un chemins fair partant de s vérifiant ¢

Principe de I'algorithme de MC pour Fair CTL
1. trouver les états fair par accessibilité de Fair SCC
2. marquer ces états avec une nouvelle proposition fair

3. se ramener au cas normal en exprimant M, s E¢ir ¢ en fonction
de &=, p, fair
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Probleme : marquage des états fair

m Entrées : une structure de Kripke M = (Q,—, P, /, 50) et des
contraintes d'équités F1,...,F, C Q

m Question : trouver les états fair de M

On appelle Fair SCC une SCC qui intersecte chacun des F;

Proposition : un état g € Q est fair ssi il existe ¢’ € Q tel que g = ¢’
et q' appartient a une Fair SCC (non triviale, maximale) de M

(<) : ok (on peut aisément construire un chemin fair partant de g et
bouclant dans la Fair SCC)

(=) : si g est fair, alors il existe un chemin fair o qui part de g et passe
infiniment osuvent par chacun des F;. Comme les F; sont finis, il existe
au moins pour chaque F; un gf, visité infiniment souvent par o. On
peut donc écrire o comme : g - qr, 5o = qr = .. Ml vient
que les gr; sont dans la méme SCC (maximale, non triviale), cette SCC
est donc fair.
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Trouver les états fair (2)

G0
List

Algorithme :

m trouver les SCC (maximale) de M. Trouver celles qui sont fair.
On note L I'ensemble de tous les états des Fair SCC.
m alors : les états fair sont ceux qui peuvent atteignent L

Fair CTL m plus formellement : Qgpir = pre”(L)
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But : exprimer les propriétés CTL sur une structure fair comme des
(:@:1 propriétés CTL sur une structure normale avec la proposition atomique
fair

(attention : ne veut pas dire que Fair CTL = CTL)

Quelques équivalences :

m M,s =r pssi M,s = pAfair

m M,s =r —p ssi M, s = —p A fair

m M,s =r EXyp ssi M, s = EX(p A fair)

m M,s = AXp ssi M, s = fair A AX(fair = ¢)
m M,s =r AGy ssi M, s = fair A AG(fair = ¢)
m M,s =r EpiUgs ssi M, s = Epi1U(p2 A fair)

Remarque : attention a la négation !!! (rentrer les négations)
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