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Résune : Dans cet article nous montrons comment
vérifier des propBtes CTL sur des sysines @écrits en
langage ProMelLa parévification de modle symbo-
lique. La repesentation symbolique est lagssur les Dia-
grammes de &kision de donees (DDD), qui sont des
arbres n-aires partéag. Apes avoir @crit les principaux
composantsé&cessairea la \erification des programmes
ProMeLa, nous comparons les performances de notre ap-
proche avec celle de model-checker SPIN en mettant en
évidence les classes de sysies pour lesquels SPIN est
plus performant, et celles pour lesquelles I'outil que nous
présentons a de meilleurgsultats.
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1 Introduction

La vérification formelle consista c&finir si un systme
donre satisfait une propgté temporelle. Deux types de
résultats peuverdtre attendus : Dans un premier cas, le
syseme ne satisfait pas la prop# voulue et il est alors
utile de fournir des contre-exemples afin de @aer

a des corrections; que ce soit sur le syst s'il est
defectueux ou sur la prog@te a Vérifier si elle n'est pas
pertinente. Dans un second cas, le &y satisfait la pro-
priet. Un tel ésultat ne peuktre obtenu qu'ags avoir
parcouru la totalé des scenarii envisageables, ce qui in-
duit une utilisation importante des ressourcesamalles.

Les nethodes de simulation permettent d’obtenir des
résultats partiels sur un sous ensemble fini désetxons
possibles du systea vérifier. En revanche, s'il est pos-
sible, par des @hodes exhaustives de comprendre et
analyser formellement les comportements de modules
simples qui composent un sgghe complexe, leur arti-
culation induit, dans la majogtdes cas, une explosion
combinatoire.

Les ressources @moire recessaires croissent avec le
nombre détats atteints par le syshe et la quan#étd’in-
formations qu'ils contiennent. On chercheimiter ces
deux facteurs en coéfant au systme un modle abs-
trait. Ce dernier doit permettre deduire la quanté d'in-

formations visa vis de la propBt a veérifier, et de res-
treindre I'ensemble des égutions du sysme tout en
préservant I'exhaustivit de cas pertinents pour la pro-
priete a \erifier.

Nous avons choisi un niveau d’abstraction pou-
vant se peter a la syntltse de haut niveau
[Hommais et al., 2001] et aux applications industrielles
[de Kock et al., 2000] de cette deeme.

Le syseme a implanter eta \érifier est modlise par
un ensemble fini de processus concurrents, asynchrones,
communicant par canaux b@® ou variables partags

et supportent I'attente simultéa sur plusieurs canaux
differents. De tels sydines peuvenétre cecrits dans
le langage ProMelLa et anaBs a l'aide de [l'outil
SPIN [Holzmann, 1997b]. SPIN propose le validation
de proprétes de areg et de logique temporelle Baire
(LTL)[Pnueli, 1977].

Pour ce faire, le model-checker tente de synchroniser
'automate du sysime avec un automate permettant de
reconnaitre dessgjuences infinies validant (ou invalidant)
une propréte LTL. Ce pro@cé suppose de conserver les
états explaogs pour limiter la duge de I'analyse et accom-
plir la synchronisation, ce qui est e&tmement coteux

en ressources @moire.

Loutil SPIN a permis la rification effective de
protocoles de communication et de programmes C
[Holzmann, 1997b]. Il aét pourvu de nombreuses
ameliorations pour, entre autres, limiter I'espace de
recherche [Holzmann and Peled, 1994, Peled, 1994],
ou diminuer les ressources ragtlles recessaires
[Holzmann, 1997a]. Il reste @anmoins limié & I'ana-
lyse de systmes repgesentables sui0® a 107 états
maximum. De plus, l'apg@hension de sysines eels
est conditionde par les connaissances de [utilisa-
teur quant aux mthodes mises en ceuvre par SPIN
[Beaudenon et al., 2003]

Par ailleurs les mthodes devérification symbolique
permettent de @rifier des prop#étes sur des sydines
de plus grande taille (de l'ordre de0?® eétats)
[Burch et al., 1990]. Ces athodes consisterd mani-
puler états et transitions pansemblegplutdt qu'indi-



viduellement et se ptent particuBrement biena la
vérification de formules de logique temporelle arbo-
rescente CTL. Les Outils VIS [Brayton et al., 1996] et
SMV [McMillan, 1993] implantent ces techniques de
veérification en se basant sur une rEgentation symbo-
lique foncke sur les Diagrammes decEision Binaires
(BDD, [Bryant, 1986]).

Un BDD permet de resenter une fonction baznne.
C’est un arbre dont chaque nceud E=s@nte une va-
riable binaire et chaque arc une de ses deux valuations.
Ces variables sont ordoees dans l'arbre. La force des
BDD réside dans sa regsentation canonique et com-
pacte. Malheureusement, une telle égmntation nous
ramenea la construction big bit des donées que I'on
rencontre dans le matel et par &-méme des modules
dont nous voulions @ciment abstraire le comporte-
ment. D’autre part elle nous obligeborner 'ensemble
des informations @finissant un syeme.

Une comparaison entre SPIN et I'outil VIS,&é pro-
posee pour le protocole ATM [Peng et al., 1999]. VIS est
un model-checker symbolique de prdgigis CTL sur des
réseaux de processisynchronescommunicant paisi-
gnaux Dans cett@&tude comparative, les melgs les plus
adapés pour chacun des outils ozies utilis. Il ressort
gue SPIN est plus rapide et plus adaptix systmes de
petite taille. En revanche, VIS exploite laémoire plus
efficacement mais ne dispose pas des fésilite simula-
tion de SPIN.

Notre approche consiste appliquer des &thodes de
veérification symbolique sur des sgstes écrits en Pro-
MeLa en utilisant une structure de d@ms ayant les
bonnes propétés de canoniditet de compaditdes BDD
mais permettant la manipulation de dées engres et
dynamiques.

Dans cette optique, bon nombre de structures ins-
pirées des BDD ontétt ciees [Laietal., 1996,
Miner and Ciardo, 1999, Bryant and Chen, 1994,
Ciardo et al., 1999]. Parmi ceux-ci, les Diagrammes
de Decision de Donées (DDD, [Couvreur et al., 2002]),
se distinguent en deux points principaux : Les dmm
repesenges sont boes mais n'ont aucun domaine
de cefinition a priori; leur recensement le long des
chemins de I'arc n’est souméaucun ordre particulier;

et une variable peut appétr@ plusieurs fois de la
racine jusqu'aux feuilles, la taille du cheminatant pas
fixée. Cette souplesse dans la ésantation d’'un en-
semble de doréresétend considrablement les domaines
d’'application des DDD. Elle permet, par exemple de
repiesenter des sy&@ines dynamiques. D’autre part, outre
les operations ensemblistes classiques (union, intersec-
tion, concaénation...), elle est munie de éranismes
de parcours appes homomorphismes inductifsCes
derniers permettent de preder efficacement des
modifications locales sur un DDD.

Apres avoir peseng les principes de laérification sym-
bolique de formules CTL, nous aborderons le formalisme
des DDD et des homomorphismes, puis nous montrons
comment nous les avons mis en ceuvre poueldieation

de propréetes CTL sur des sysiesécrits en ProMeLa.

Enfin noustvaluons la rathode en la comparant aux per-
formances de I'outil SPIN pour une recherche d’accessi-
bilité et la validation de propgtes CTL, afin de mettre en
évidence les classes de yses sur lesquelles SPIN et
notre approche symbolique sur DDD se distinguent.

2 Lalogique Temporelle CTL

2.1 Syntaxe et 8mantique

Lalogique CTL (Computation Tree Logic)e propoge
pour sggcifier des propétes temporelles de syshes
concurrents finis [Clarke et al., 19864. la logique pro-
positionnelle classique, elle adjoint deseagteurs tem-
porels auxquels sont assesides quantificateurs de che-
min.

La smantique d’'une formule CTL estfinie sur une
structure de Kripke

Définition 1 (Structure de Kripke) Une structure de

Kripke est un tuplé\f = (AP, S, L, R, Sp) ou

— AP est un ensembile fini de propositions atomiques.

— S est un ensemble fini gats.

— L : S — 27 est une fonction associaatchaqueétat
un ensemble de propositions atomiques.

— R C S x S estune relation de transition. Celle-ci doit
étre totale ¥/s € S,3s¢'/(s,s’) € R).

— Sy est 'ensemble destats initiaux.

On appellecheminune €quence infinie dtats~
S0, 81, S2 - . . telle queVi > 0, (s;,s;41) € R. On notera
7" le suffixeder commencana s;.

Définition 2 (Propri été CTL [Clarke et al., 1986])
Les formules CTL sont construites partir de ces
propositions atomiques. Leur syntaxe etrg&ntique sont
les suivantes :
— Toute proposition atomique € AP est une formule
CTL.
M,sEp <= pelL(s)
— Soientf etg deux formules CTL alorsf, fAg, EX,
EG/f etEfUg sont des formules CTL.

M,soE~f <= M,sol=f
M,soEfANg <= M,soEfetM,sokE=yg
M,so EEXf <= il existe un chemin w

tel que M, 7" |= f
M,so EEGf <= il existe un chemin
tel que Vi > OM, 7 = f
M,so EEfUg <= il existe un chemin «

tel que 3k >0
tel que M, 7" |= g et
VO<i<k Mn=f

2.2 \Verification des Propriétes CTL

Vérifier une proposition atomique consisteelectionner
lesétats deS qui la satisfont et regarder siéfat sigcifié

en fait partie. Ceci est aussi valable pour toute conjonc-
tion ou regation logique. La é&rification de formules
comprenant des @pateurdE£X, EG ou EU s’appuie sur



la relation de transition. Pagfinition, lesétats qui satis-
font EXp sont tout ceux qui fa@dent paunetransition
lesétats qui erifient le pédicatp. D'autre part, il est pos-
sible de eécrire les oprateursEG et EU en s’appuyant
sur les propgtes Eecurrentes suivantes :

M,s =EEGf <= M,skE fAEX(EGY)

M,s |: g
M,s EEfUg <«~— Vv

M,s = (f NEX(EfUg))
Ainsi, il est possible de é&écrire les oprateurs

EG et EU sous forme d'un calcul de point fixe
[Emerson and Clarke, 1980] foad uniquement sur
'opérateurEX, c’esta dire I'évaluation de I'ensemble
des pédecesseurs d’'un ensembletiits.

Pour un ensemble états doné, cet ensemble des
prédecesseurs se calculedgea I'ensemble deétats ac-
cessibles du programme qui est obtenu agafablea
partir desélementsR et Sy de la structure de Kripke.
Aussi la validation de propgtes CTL peut seasumera

I élaboration des dgateurs suivants :

1. Pour larecherche désats accessibles :
S-S
post(s) = s <= R(s,s)

post:

2. Pour lévaluation de l'oprateurEX :
S-S
pre(s’) =s <= R(s,s)

pre:

Afin de s’affranchir d’'une ref@sentation explicite des
états, on utilise un type de domes abstrait (muni des
opérateurs classiques d'unian d'intersectionn, d'in-
clusionC, et d'égalie =) capable de recenser efficace-
ment un ensemble états.

Onétend les oprateurgost etpre a des transformations
ensembliste®ost et Pre.

SoientX,Y C S x S, onécritY = Post(X) si post
réalise une surjection d& versY. De néme on notera
X = Pre(Y) sipre réalise une surjection déversX.

En partant d'un ensemble &tats initiaux, on applique
'opérateur Post jusqua l'obtention d’'un point fixe :
L'ensemble destats accessibles. Cet ensemble permet
d’'évaluer 'oerateurPre nécessairé la \erification de
proprietes CTL.

Dans la section 3 nous g@sentons le type de dopes
abstrait utili€® dans cett&tude pour ref@senter des en-
sembles cBtats ainsi que les @canismes mis en ceuvre
pour construire les dgateursPost et Pre.

3 Les Diagrammes de [Bcision de Doniees

3.1 Présentation
Les Diagrammes de &ision de Donees (DDD,

[Couvreur et al., 2002]) sont des structures arborescentes
qui repesentent un ensemble d’affectations successives.

Les nceuds sordtiqueés par les variables et les arcs par
les valeurs affeéesa ces variables. Aucun ordonnan-
cement de variable n'est supg@ost une r@me variable

peut y appafdre plusieurs fois. Uneégjuence accepe
est repesenée par un chemin menant de la racinda
feuille terminalel. Les chemins qui nent de la racine
a feuille terminale0 correspondent auxéguences qui
ne sont pas accepts, ils ne sont pas reéggenés sur le
DDD. La feuille T permet de caraétiser les 8quences
indéfinies.
Définition 3 (DDD [Couvreur et al., 2002]) Soit £ un
ensemble de variables, I'ensembl® des DDD est
construit inductivement pat € D si :
—de{0,1,T}ou
— d=(e,a)avec:

—e€eF

— «: Dom(e) — D, tel que{x € Dom(e)|a(z) # 0}

est fini.

Ou e est la variableetiquetant le nceud courantet’arc
partant du noeud courar@tique€ par la valeur: vers un
nceud successeur non nul. On neté d, le DDD (e, a)
aveca(a) = d etVz # a,a(xz) = 0. Lorsque toutes les
sequences d'un DDD sont accéps, on dit alors qu'il est
bien cefini. La figure 1 montre deux DDD qui corres-

Fic. 1-Deux DDD

pondent aux affectations suivantes :
—{a=10=2}{a=2,b=1}et{a=2,b=2
,b = 3} pour le DDD de gauche.
—{a=1,b=3}et{a = 2,b = 2} pour le DDD de
droite.
Deux DDD bien @finisd etd’ sontégaux si
—d=d =1
—d = (e,a) # 0etd =
Dom(e), ax) = o/ ().
Les ogerations ensemblistes sur DDD soéfidies induc-
tivement. Elles peuvertditre obtenues par urgvaluation
récursive des arborescences des DDD corg=((elle
suppose que les deux DDD sont ordésrde la rdme
facon). La figure 2 montre le principeé&laluation d’'une
union de deux DDD. Elle met edvidence I'appari-
tion d’'une £quence inéfinie issue de I'union des nceuds
1etb 2 1 alors que les DDDa unir sont pourtant
bien cefinis. Les ograteurs d'intersection et de difence
fonctionnent suivant le &me principe. Il eségalement
possible de concaner deux DDD {a % 1).(b % 1) =

a®pd.

(e,d/) # 0 etVx €

3.2 Homomorphismes
On souhaite refsenter legtats d'un systme maériel
sur des DDD afin de profiter de la canoriciet de



FiG. 2 — Union de deux DDD

la souplesse de la structure. Partant daiat initial, il

est recessaire de construire un ensemble de traitements

satisfaisant la relation de transitiaR. Les DDD sont
pourvu d'un formalisme iriressant pour construire ces
opérations spcialies bas sur des homomorphismes
[Couvreur et al., 2002]. Soitt un homomorphisme et
deux DDD bhien éfinis d et d’, alors ®(d + d') =
®(d) + ®(d'). On s’attachera un sous-ensemble par-
ticulier de ceux-ci : Les homomorphismes inductifs. lls
ont la particularié d'étre cfinis localement, et comme,
contrairement aux BDD, seule leéqiences accepis
sont repésenges dans un DDD bienédini, il n’est pas
nécessaire de parcourir le DDD en entier pour effectuer
les traitements voulus.

Définition 4 (Homomorphismes Inductifs) Soientc un
DDD et ¢(e,)ccE,weDom(e) Une famille d’homomor-
phismes.

0 ifd=0

T ifd=T
d) =4 . ifd=1

ZIEDom(e) ¢(€, LL')(CV(.’E)) Zf d= (67 O[)

est un homomorphisme [Couvreur et al., 2002].

La dernre expressionC, c () ¢(e; z)(a(x))) ne
s'applique qu’aux nceuds du DDD. On ne dispose alors
que d'informations locales : La variableconcerie et
ses valeurs possibles On applique, sur chacun des arcs
sortantsa(z), une fonctiong(e, ). On réunit alors les
DDD obtenus. A l'instar des d@ations ensemblistes, les
homomorphismes inductifs peuvent faire I'objet d’une
évaluation paresseuse qui peut limiter coasiblement
les redondances de calcul.
Prenons le cas de l'affectation constante = cst, On
construit 'hnomomorphismeésetCst (var, cst) ) comme
suit :
— Les nceudstiqueés par une autre variable quer

ne sont pas concegs par I'affectation. On reporte le

méme homomorphisme this )) sur chacun des arcs

sortants sans autre modification. AinsiesE var,

( setCst (var, cst) ) (e, x)

= e (setCst (var,cst) )
= e (this)

— En revanche, si = var tous les arcs sortants doivent
étreétiqueés par la valeutst et les nceuds fils ne sont
pas affedds; on les reproduit don& 'identique. On
note :

( setCst (var, cst) ) (var, x) (id)

— Enfin, appliquer ce traitement au noeurkviendraita

affecter une valeua une variable nonétlagée :
(setCst (var,cst) ) (1) =T

Nous consiérons qu'aucun homomorphisme ne peut

s’appliquer sur le DDDI car cela suppose que le traite-

ment n'a puétre appliqé correctement (variable utiée
mais non éclaée). Aussi, nous ne nousgarccupons que
des traitementa appliquer sur les nceuds, et non sur les
feuilles terminales. Ce qui revieatdefinir un traitement
pour chaque couplgvariable, arc)d’un nceud.

Consiceronsa piesent l'affectatiorw; = vs. A l'instar

de (setCst () ) on reporte le traitement sur les fils des

nceud<stiqueés par des variables)autres que; etws.

{ setVarVar (v1,v2) ) (e,2) = e = ( this)

Si les valeurs de, étaient sitéesplus hautdans I'arbo-
rescence, Bvaluation de 'homomorphisme sesumerait

a une affectation constante pour chacune des valeurs
prises patvs.

{ setVarVar (v1,v2) ) (v, 1) = vo = (setCst (vy, 7))

—e cst

Mais dans le castoles valeurs de, sont sitieesplus
basquewv; dans I'arborescence, il est alorsagssaire de
faire remonterces informations jusga’v;. On se servira
de I'homomorphisme:p dont I'application locale est la
suivante :

{up (var,val) ) (e,z) = e = var 2al, (id)

En composant: fois cet homomorphisme suivant les
couples(variable, valeur) rencontés, il est possible de
faire “remonter” un nceud quelconque suniveaux. Ici,

le nceud en question deveésreétiquee parv, avec pour
arcs sortants les valeurs dg. C’est ’homomorphisme
(down () ) qui se charge de composer leséogiteurs
(up (e,z)) etde céercenceud:

('setVarVar vy, v9 ) (v1,2) = (down (v1,v2) )
avec
(down (v1,v2) ) (e, x)

{ {up (e,x)) o (down (vi,v2))

T x
v — €

if e # vy

else

—



Program Variable

_name _name

_variables _index

_processes

_timeouts

Process Instruction

_name _pcIndex

_variables _pcVal
_instructions npcVal

_labels _process

_program

:

I

FiG. 3 — Repesentation objet d’un programme ProMelLa

Exemple 5 (Utilisation de{ up () ) et{down () ))
On souhaite ealiser l'affectationb = d sur le DDD

1,2 3 ,4 5
a—=b=>c>d—-ec—1.

(setVarVar (b,d)) (a 2 b2 c2dd el 1)
= a2 (setVarVar (b,d)) (b2 c2dLel1)
= a2 (down(b,d)) (c2ddel1)

a (up(c,3)) o(down(b,d))(d>e>1)
a®(up(e,3)) (b>d>e1)
abbiedgtes

Des meécanismes similaires peuvegire emplogs pour
I'affectation et la &lection portant sur des expressions
plus complexes.

4 Composants d’'un Programme ProMelLa

Nous montrons comment les DDD sont u@iés pour

la repésentation d'unétat d’'un programme ProMelLa
et définissons les homomorphismes correspondant aux
opérateursPre et Post conformesa la £mantique du
langage ProMelLa.

4.1 Modele Objet d’'un programme Pro-
MelLa
La figure 3 montre comment est construite la
repesentation objet d'un programme ProMela. La
classeprogram est proprétaire des variables globales,
des canaux de communication et des processus du
programme ProMeLa. Chaque classg@rocess est
proprietaire des variables locales d'ymocessuset de
son compteur ordinal.
On distingue deux cagories d'instructions ProMelLa :
Les instruction€lémentaires (gaéks,étiquetes) et les
délimiteurs de blocs @ections, boucles, etc.). Ces der-
niers contiennent un ensemble d'instructions structur
suivant leur particularét mais ne écessite pas d’homo-
morphismes autres que ceux construits pour les instruc-
tionsélémentaires.

4.2 Repréesentation d’unEtat
Un programme ProMeLaé&trit un ensemble de proces-
sus asynchrones communicants par variables pEatag

ou canaux (FIFOs ou rendez-vous). Une variable de type
entiere est re@sentable sur un DDB I'aide d’un nceud
de type

variable 24U,

Un processus est construit par la coécattion des DDD
reptesentant les variables locales et le compteur ordinal

pc val
program_counter — local_var, — local _vary — ...

D’autre part, tout type structarstatique peugtre misa
plat sans remettre en cause le comportement deérsyest
a analyser. Par exemple un tableale taillen peutétre
repeseng parn variables :

1] = t[1] — .. — tln — 1] — ...

Les communications par canaux sont de deux types : Les
rendez-vous sont effeds par des affectations géeks ;

et les FIFOs sont repsenées suivant le principe d'en-
codage qui est propéspar [Couvreur et al., 2002] : On
utilise une néme variable pour chaque place oceeple
chaque FIFO du sysme. Les nceuds de ces variables
sont repésenés successivement sur le DDD. lIs sont en-
cadés par deux nceudgiqueés par la réme variable :
Le premier indiquant la taille du canal et le dernier indi-
quant qu'il n'y a plus d’'autre place occép dans la FIFO.
Celui-ci a un unique arc sortagtiqueé par une valeur
qui ne peuétre contenue dans la FIF&].

Ainsi, une Fifo est ref@senée de la fagcon suivante :

f size f 15t elt #

f ithelt f r

On repésente lesttats d’'un programme ProMela en
concaénant les DDD repsentant I'ensemble des va-
riables, canaux et processus sur un unique DDD.

4.3 Instructions

Toutes les instructions sont géebs par la valeur
d’'un compteur ordinal, eéventuellement une condition
suppEmentaire &cessairea son franchissement. Elles
procedent ensuité I'évolution du compteur ordinal et
aux modifications @crites en ProMela.

Dans le cas d'un programme statique ProMeLa (sans ins-
tanciation dynamique de processus), I'ensemble des tran-
sitions peut segsume I'articulation des oprateurs sui-
vants :



1. Slection desétats satisfaisant une expression
boolkeenne.

Affectation d’'une expression eate.
Ecriture d’'une expression dans une FIFO.
Lecture dans une FIFO d’une variable dean

S A

Prise d’information concernant une FIFO (vide,
pleine, non vide ou non pleine).

Les homomorphismes correspondars I'opérateur
Post de ces instructions ne posent aucune diffeeult
d’'implémentation.

Pourévaluer I'ogerateurPre, la principale difficulé pro-

vient de l'irréversibilié de certaines instructions (Lec-

ture dans une FIFO, Affectation d’'une expression ne
comportant pas la variable modif). Ces dergres
sont bages sur le calcul de pdecesseur d’'une affec-
tation de constante. Lensemble detsits pedecesseurs

a I'exécution d’'une instruction d’affectationnr = cst

n'est pas étermiré si nous ne connaissons f@agriori la

borne devar, ou mieux, 'ensemble des valeurs effecti-
vement prises parar dans le contexte du franchissement
de l'instructionvar = cst.

Le calcul des prdecesseurs d’'une affectation constante

fait intervenir deux ensemblesétats :

— TO, I'ensemble degtats dont nous voulons coritra
les pecdecesseurs (par I'instructiamr = cst)

— et C, I'ensemble desétats candidats qui est une
approximation desétats repgsentant le contexte
d’exécution devar = cst. Il est contenu dans I'en-
semble degtats accessibles.

Nous partons des hypathes suivantes :

— Lavaleur initiale de la variable modi# peugtre quel-
conque.

— La seule variable modée estar.

La solution peut se&tomposer en trois traitements :

1. Zlectionner dans le DDID'O lesétats pour lesquels
var = cst.

2. Etendre dans ce nouveau DDD la valeurwde a
toutes les valeurs possiblpsopoges par lestats
candidats(car on ne connait pas la borne de-).

3. Pro&dera une intersection de ce dernier DDD avec
I'ensemble des candidats.

L'homomorphismesweet réalise ces trois traitements en
un seul parcours. Il est par&tre parvar, cst et lesétats
dont on veut calculer les pdecesseur?'O. |l s’applique

a I'ensemble deétats candidat§’ :

( preSetCst (var, cst,C') (TO)
= (sweet (var,cst,TO)) (C)
On cktaille ici I'application locale de 'homomorphisme

( sweet (v,¢,To) ) a un noeud quelconque, x). Plu-
sieurs cas se psentent :

1. Il n'existe pas de [ecesseur (ni de successear)
un Tupleabsent

( sweet (v,¢,To)) =10
siTo=1.

2. Tant qu’il n’a pas rencorérvar, il procedea une
intersection locale.

( sweet (v,¢,To) ) (e, x)

= e (sweet (v,¢,To|;) )

sie # v ol To|, désigne le nceud poi@tpar I'arc
issu de la racine d&o, étiqueé parz.

3. Une foisvar rencontée, onétend son ensemble de
valeurs prises celles qui figurent dans I'ensemble
desétats candidats (plus gcissment toutes les va-
leurs étiquetant les arcs issus du nceud courant). A
partir de B, I'intersection (pour les variables res-
tantes) se fait par un produit classique de DDD.

(sweet (v,¢,T0) ) (e,x)
= e ((id) NTol.)i

Uneévaluation de I'oprateursweet est donge sur la fi-
gure 4. Dans cet exemple, on cherchealculer I'en-
semble degtats pedecesseurs d&O par I'application
deb = 2, sur 'ensemble des candidatésigres parC.
On appliquéa C 'homomorphisme sweet (b,2,70) ) .
Ce qui revienta effectuer un parcours atéebntreTO
et C jusqua rencontrer la variable Le DDD T'O n'ac-
cepte pas = 2, donc I'application de sweet sar2 ...
s’évalue en une feuille nulle, et ’lhomomorphisme se pro-
page dang” sur l'arc a L ¢y. Par dfinition, toutes
les valeurs des arcs sortants du nogydsont accep-
tables. L'ensemble destats dont elles sont le support
(v 2 Ce1) + (b 3, C.2)) est interse@ avec lestats
de TO repiesentant le contexte= 2 (b > d3) & partir
des noeuds fils (quadrne scbma).

Le résultat est dorga droite. On a bien&ectionre dans
C' lesétats pedecesseurs dEO par le franchissement de
b = 2 respectant le contexte d'egution de cette instruc-
tion.

5 Reésultats

Cette section compare les performances de l'outil que
nous avons évelop@ sur DDD avec celles de SPIN
pour le calcul de I'ensemble dégats accessibles et la
vérification de certaines progtes CTL.

Pour l'étude de sysmes faiblements parales, nous
avonsétude la version du protocole “Sliding Window”
propo£e pour SPIN par [Holzmann, 1997b]. Dans ce cas,
SPIN se montre beaucoup plus efficace que notre outil,
sur tous les plans : Sur un processur Intel Plll caédenc
1GHz, une seconde et 8Mo ont suffi pour parcourir I'en-
semble destats accessibles comprenant 400@0axs,
qguand I'approche ProMelLa-DDDégessite une demi-
heure et 27Mo de gmoire.

Pour I'etude de sysimes massivement pakdés nous
avons choisi I'exemple duider de philosophes. Nous
avonségalemengtudi le probeéme de [Election sur un
anneau (leader election). Il combine les cardstiques
des deux pFcedents sysgimes : On retrouve une topo-
logie circulaire comparabla celle du &her des philo-
sophes et les informations ne circulent que dans un sens,



sweet(d0,b,2)

: TO §

sweet(dl, b, 2)
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FIG. 4 —Evaluation de I'orateursweet

Philosophers Leaders
SPIN DDD DDD-R SPIN DDD DDD-R
p tr m tr tf m tr tf m n tr m tr ts m tr ts m
8 1 57| 5 16 10 7 16 741 2 | <1 26| 1 <1 46| <1 <1 41
10| 6 37 | 61360 27| 17 37 1271 4 | <1 53| 4 2 5.5 4 2 5.8
13| 260 165| 280388 161 52 122 239 6 | 1892 744| 65 28 179| 58 15 145
15| * * 393 * 642| 92 142 33.7| 7 * * 288 79 45.7| 141 32 27
20| * * * ook * 313 702 80.8 10| * * ok * 997 226 109
40 | * * *ox * 548410826 759 15| * * * ok * 78151961 525

TaB. 1 — Comparatif SPIN/ProMeLa-DDD

comme dans le cas du protocole Sliding Window, ce qui
sequentialise de fait les traitements.

Les esultats comparatifs sont damsur le tableau 1.
Pour les deux sygmes (Philosophes &lection) nous
comparons SPIN et notre approche (DDD) pour une re-
cherche détats accessibles et de validation de pretps
CTL lorsque les variables sont orddras sur le DDD
suivant I'ordre de éclaration dans le programme Pro-
MelLa. Les performances sont d&as avecp philo-
sophes ow nceuds dans I'anneauédéction. La nemoire

m nécessaire est expriz@ en Mo. Les temps de calcul,
tr pour la recherche d’accessibdijt f pour I'évaluation
d’'une propréete de vivacié, etts pour I'évaluation d’une
propriete de $ireg, sont exprirgés en secondes. Les co-
lonnes “DDD-R” correspondent auxémes calculs que
“DDD” lorsque I'ordre des variables sur le DDD s’appuie
sur la topologie duaseau. L'approche ProMelLa-DDD est
capable d'ap@hender des systes beaucoup plus im-
portants pour peu que I'ordonnancement des variables ait
bienété choisi.

Néanmoins, nous avons vu que pour le protocole Sliding
Window, SPIN obtient de bien meilleures performances
que nous. La figure 5 montre la naturegdifferente des
trois sysémesétudiés (Sliding Window, Leader et Phi-
losophers) : Elle donne (sur umehelle logarithmique)

le nombre de nouvealdtats par iration de I'orateur
Post, I'abscisse ref@sente le éploiement du calcul en
fonction du temps, ce qui permet de distinguer le nombre
d’itérations du temps de calcul. Dans le cas theddes
philosophes et, dans une moindre mesure, éledtion
sur un anneau, la quarttiti’états @rérées (nouveauktats
apres chaque application de I'épteurPost) est parti-
culierement importantel 0° et 10°) tandis qu'elle stagne

1e+10

"ohi20 —+—
leaders10 ——
sliding

1e+08 -

1e+06 -

—

10000

new states generated

100

.
600
time (s)

400 1000 1200

Fic. 5 — Nombre de nouveaustats g@réresa chaque
itération de I'oggrateurPost

en dessous d&)00 pour le protocole “Sliding Window”.
L'emploi de nethodes symboliques n’est effectivement
intéressant que lorsque I'ensemble deats @rerés,
suitea I'application de I'o@rateurPost, crait fortement,
comme c'est gréralement le cas des sggies massi-
vement paraélles ou fortement irterministes. D’autre
part la misea plat des types strucés pésente deux in-
conenients importants : Tout d’abord cela augmente le
nombre de variables regsenges, ce qui rallonge la mise
en ceuvre des atanismes de parcours. Ensuite, I'affecta-
tion, la lecture ou Ecriture d’un type structérse traduit

en ensemble d'instruction variable par variable, contrai-
rementa SPIN qui proéde en une seule émtion.



6 Conclusion

Nous avons é@velopg un Model-Checker CTL pour
syseémes statiquesédrits en ProMelLa, avec lequel il est
possible de &rifier des propétés de frek et de vivaci
sur des classes de s¥ste a1 SPIN est mis en&faut.

Le model-checker est bassur les Diagrammes de
Décision de Don@es qui reprennent aux BDD la notion
d’'arborescence partéag et de canoni@t mais permet de
manipuler directement des variables ergs, et est dét
de mécanismes dvaluations et de modifications locales.
A Tlinstar des BDD, l'ordonnancement des variables
s’avere critique. Une comparaison avec d’autre approches
symboligues comme [I'utilisation de Diagrammes de
Décision Binaires est en cours.

Nousétudions un moyen de &pifier I'instanciation dy-
namique de processus et introduisons krduichie dans
les DDD pour pallier le proléime de la multiplicé des
variables.
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