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Chapitre 1

Introduction

Mes travaux de recherche portent sur la \eri cation par mod el checking
et la logique temporelle. Aujourd'hui, une des principaleslimites du model
checking est I'explosion combinatoire de I'ensemble dedats : le mockle re-
pesentant un syseme complexe est souvent gigantesqueCette complexit a
suscit le ceveloppement de structures de donrees e cacees comme les BDD,
ou d'heuristiques particuleres, & la voke" ou symbol iques...L'analyse de
complexie permet, elle, de mesurer nement ces di cule s et de comparer
les mocktles.

La \eri cation temporiee, al I'on s'ineresse aux con traintes quantita-
tives sur lecoulement du temps, pose des probemes de copiexie suppe-
mentaires. Plusieurs de mes travaux abordent ces questionst forment un
ensemble coterent, & la recherche de modtles temporigs et e caces". C'est
ce | que j'ai suivi pour la edaction de ce nmemoire d'habil itationa diriger
des recherches.

La question que nous abordons ici est donc le codt induit pata prise en
consiceration de contraintes temps eel dans le model cheking temporie.
Pour cela, nous consicerons plusieurs types de moctle ait des simples
structures de Kripke avec duees enteres jusqu'aux autamates temporises.
A chaque fois, on cherchea isoler des variantes ou sous-slses de ces mockles
an de trouver des algorithmes e caces pour la \eri cation .

Le nemoire est organi comme suit :

Chapitre 2 :  Dans cette partie, on & nit les sysemes de transitions tem-
porises (STT) qui permettront de ce nir les £mantiques des die rents
moctles de ce nemoaire. Ensuite on rappelle les & nitions des logiques
temporelles temporiees et on donne leur £mantique surds STT. Le
chapitre se termine par des rappels de esultats classiquesur la com-
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plexie du model checking non temporie qui seront utilisss comme
points de comparaison pourevaluer ceux du cas temporie.Je men-
tionne aussi quelques contributions personnelles dans ceoghaine.

Chapitre 3 : Cette partie porte sur les extensions des structures de Krike
avec des duees enteres. Plusieurs mantiques sont mposes (en
terme de STT) et dierents esultats de complexie pour | es logiques
temporelles temporiges sont pesenes. Une extensiorprobabiliste est
aussi rapidement exposee.

Chapitre 4 :  Ce chapitre porte sur les automates tempories (le domaine
de temps estR;). Nous en rappelons la smantique, ainsi que des
constructions (par ex. le graphe des egions) et des esuats de com-
plexit classiques. Ensuite nous exposons des esultatgour les logiques
modales temporiees, les automates temporisesa une ou@ux horloges
et les compositions paraleles. Le model checking compasbnnel est
aussi pesenta la n du chapitre.

L'annexe A contient un survol de mes autres travaux en dehorgle la
probkematique de la complexie de la \eri cation tempor iee.

J'ai mere ces recherches avec d'autres colegues. Pour lehapitre 3, jai
travaile avec Nicolas Markey (LSV), Philippe Schnoebelen (LSV), Jeremy
Sproston (Univ. de Turin) et Mathieu Turuani (LORIA) ([LSTO 3, LMS02a,
LMSO05, LS05])).

Les recherches pesentes dans le chapitre 4 ontet mlies en col-
laboration avec Luca Aceto (Univ. d'Aalborg), Franck Cassez (IRCCyN),
Kim G. Larsen (Univ. d'Aalborg), Nicolas Markey et Philippe Schnoebelen
([ALO2, LMSO04, LS00b, LL95, LL98, CL00]).

Le chapitre 2 et I'annexe A contiennent des esultats obterus avec Houda
Bel Mokadem (LSV), Beatrice Berard (LAMSADE), Patricia B ouyer (LSV),
Franck Cassez (IRCCyN), Sephane Demri (LSV), Kim G. Larsen (Univ.
d'Aalborg), Nicolas Markey et Philippe Schnoebelen ([LMSQ, LLW95, LS00a,
LMSO02b, DLS02, LS97, BBBL05, BCLO5]).

Dans ce document, mes contributions sont signakes par unreadrement
comme celui-ci.




Chapitre 2

Sysemes de transitions,
logigues temporelles et
model checking

2.1 Introduction

L'objectif de cette partie est d'introduire les sysemes de transitions tem-
pories (STT) qui nous serviront comme moctle de base pour & nir les
£mantiques des sysemes tempories. Dans un deuxemdemps, nous pe-
sentons les dierentes logiques temporelles et modales poenoncer des pro-
prees temps-eel ainsi que plusieursequivalences doservationnelles. En n,
nous rappelons une srie de esultats sur la complexie di model checking
non temporise.

2.2 Sysemes de transitions tempories

On suppose donres un domaine de tempg (qui sera par la suite N,
Q+ ou R;), un alphabet , un symbole particulier 62 pouretiqueter les
transitions de temps et un ensemble de propositions atomioes Prop pour
les etats. Un syseme de transitions temporie (STT) est un quadruplet
T =h5s5 ;! 5l a

{ S est un ensemble eventuellement in ni) detats,

{ s est letat initial,

{! S T ( [f g S estune relation de transition avec duee

etetiquette,

{ 1:S!1 2PoPetiquette chaqueetat par des propositions atomiques.



On note les transitions (s1;t;a;s2) 2!  par si ta S,. Une telle transition
contient donc une dueet et une action a. Le symbole est utili® pour les
(pures) transitions de temps | on les notes plus simplement d ' s0 on
parlera aussi de(pures) transitions d'action lorsque le temps assocet est
nul | onles note ¢ & s°

Une execution d'un STT est une squence in nie de transitions =
50!"% ;1" 5, -1 On note Exeds) les executions issues des. Lorsque T
est discret, une telle execution contient les etats sg, S1, ::: Lorsque T est
dense, une transition de temps de dued cecrit uneevolution continue (une
trajectoire). Dans ce cas, une excution contiendra les¢ats sg, S, ... mais
egalement les etats sittlesa une duee 0 t tja partir de s; (par une

transition s ‘ ). Cet ensemble detats est in ni des qu'il existe une dur eet;
strictement positive.

Nous supposons que les transitions de temps sont cetermistes : ¢ b0

et sl ' simpliquent s° = s Lorsque le temps est dense, nous aurons
d'autres proprees sur les executions (additivie te mporelle et variabilie
nie).

Que I'on consicere un domaine de temps dense ou discret, nguretrou-
vons les notions classiques de pe xe, su xe et sous-excitions pour les
executions de T. A tout pe xe ni de (onle note 2 Pref( ) ou

= Oavec %unsuxede ), on peutassocier un mot nide etune
duee, noee Time( ), ce nie comme la somme des duees des transitions
de .Enn, onnotera s< sCle fait qu'unetat s peede strictement s°le
long de , c'esta-dire qu'il existe une sous-execution de , non eduitea s,
menant desa s° on le notera aussis 7! s°

Proprees des excutions. En eereral, on impose des conditions par-
ticuleres sur les executions d'un STT. On peut, par exemple, exiger que le
temps diverge i.e. que pour toute duee d, il existe un pe xe ni de
tel que Time( ) d. On parle aussi d'executionsnon-Znon. Cela recessite
gue la relation de transition soit totale. Il peut aussi étre ineressant d'impo-
ser que toute execution contienne un nombre in ni de transitionsetiquetes
par un symbole dierent de (i.e. des executions sans un su xe contenant
exclusivement des transitions de temps). Dans le reste du dmment nous
supposerons donc que la ¢ nition des executions inegre des contraintes
de ce type, nous les peciserons pour chacun des dierentsnoclesetudes.
Notons que cela ne change pas les esultats de complexie qur le model
checking. Nous renvoyons notammenta [HNSY94] pour une disussion pe-
cise sur les proprees des executions des sysemes temps-eel (pour le temps
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dense) et leur importance du point de vue smantique.

STTa petit pas. On appelle STT a petit pas les STT dont les duees
assocees aux transitions appartiennenta I'ensembld 0; 1g. Cette classe nous
ineresse pour caraceriser certains mockles temporiss dans le cadre du
temps discret. Nous verrons dans le chapitre 3 qu'elle donnkeua une srie
de proprees particuleres pour le model checking.

Composition parakle. Lorsqu'on moctlise un syseme complexe, il est
important de disposer de mecanismes de composition : on dait des com-
posants, on les met en paralele, on les synchronise, etc. & nombreuses
solutions existent, la plus utilisee est sans doute la compsition paralkle
avec une table de synchronisation. On peut ¢k nir ce genre @& construction
pour les STT, l'icee est alors d'exiger en plus que les tranidions synchro-
niees aient la méme duees (on suppose toujours un tempglobal). Nous
verrons ces dierents aspects pour les deux familles de metes pesentes
dans ce document.

2.3 Enoncer des proprees temps-eel

Etant donre un syseme temporig dont le comportement est ¢ ni sous
la forme d'un STT, nous souhaitons disposer d'un langage depsci cation
pourenoncer des proprets temps-eel. Par exemple, on peut vouloirenoncer
la propree suivante :

\L'alarme se declenche au plus 3 secondes aped'apparition d'un probeme™
(2.1)
Pour cela on peut utiliser des extensions des formalismes dgeci cation
classiques; l'objectif de cette section est de pesenter Ipsieurs approches
possibles. Nousetudions notamment le cas des logiques teporelles (ou mo-
dales) quantitatives ou temporisees. Nous evoquons aussles equivalences
comportementales (simulation ou bisimulation).

Accessibilie. Avant de consicerer ces dierents probemes, nous rappe-
lons le probeme de l'accessibilie. C'est le probkme de \eri cation le plus
connu et le plus utilie en pratique, tous les model checkes permettent de
le traiter. Il s'agit,etant donre un | ou une composition p aralkle de |
syseme(s) temporige(s) S et unetat de controle g, de decider s'il existe une
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execution de S menanta une con guration a letat de contréle courant
est g. A la place d'unetat g, on peut aussi consicerer un ensemble detats
de contréle. L'accessibilie ne concerne donc pasa propement parler une
propree quantitative mais il est parfois possible de modier simplement
le mockle a n de ramener la \eri cation d'une propree  temporiee simple
(par exemple l'accessibilie en temps borre par une consante)a un probeme
d'accessibilie.

Selon que I'on utilise des logiques temporelles ou des logigs modales, on
s'ineresse soit aux propositions atomiquesetiquetant lesetats (en oubliant
lesetiquettes des transitions), soit uniguementa let iquetage des transitions.

2.3.1 Logiques temporelles quantitatives

Pour inegrer des contraintes quantitatives dans les loggues temporelles,
on peut soit ajouter des contraintes aux modalies classiges, soit ajouter des
horloges | des horloges de formule| et des operateurs pour les manipuler.

Modalies avec contraintes quantitatives. L'icke est de compekter
l'operateur temporel Until ( U) avec une contrainte de la forme c avec
2f =;<; ; ;>getc2 N. Laformule ' U est vraie pour une ex-
cution ssi il existe unetat s, sittea moins de c unies de temps de letat
initial, et \eri ant et tel que tous lesetats pe@dents le long de \e-
rient . Il est aussi possible d'associer un intervalled; bja un operateur
Until. Cette approche pouretendre les logiques temporeles est assez clas-
sique [KVdR83, Koy90]. Pour CTL, elle aet propose pour le temps dis-
cret [EMSS92] et pour le temps dense [ACD93]. Formellementrock nit la
logiqgue TCTL de la manere suivante :

I nition 1 (Syntaxe de TCTL [ACD93, EMSS92]) Les formules de
TCTL sont decrites par la grammaire suivante :

; = PrjPajiiijrt gt JEU JA U ¢

avec 2f <; ;=; ;>g,c2 N et8i, P; 2 Prop.

La taille d'une formule est c nie de manere classique en supposant
gue les constantes numneriques sont codees en binaire. Asi nous avons
JEUc j=]j+]j jtdog(c+l)e

On ¢k nit aussi les abeviations courantes suivantes : >;?;"' _ ;' )
;... Nous utilisons la modalie U pour U o. Enn, les contraintes\ c"
peuvent aussi s'utiliser dans les abeviations deCTL , nous avons donc :
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{ EF ¢' (d:ef E>U ') pour exprimer l'accessibilie de ' dans un clai

\eri ant C.
{ AF ' (dzefA>U ¢' ) pourenoncer l'irevitabilie de ' dans un celai
\eri ant C.

{ EG ¢ le dual de AF ..
{ AG . le dual deEF ..
La propree 2.1enonee ci-dessus sécrit alors :

AG probeme ) AF zalarme

La £mantique des formules deTCTL est ¢k nie sur unetat d'un syseme
de transition temporise :

& nition 2 (&mantique de TCTL) Les clauses suivantes ¢ nissent
la valeur de \erie des formules de TCTL sur unetat s dun STT T =
hS;s.i ;! ;li, noe s ' . Le cas des operateurs bookens est omis.

SEE U, ssi9 2Execs)avec = Oets 7! sOt.q.
Time( ) c¢; E  et8s%%< O g00="

SEA U, ssi8 2Exeds);9 2 Pref( )t.g.s7! s®
Time( ) c; L et8s% s 0=

On peut noter que l'ogerateur Next ( EX) de CTL n'est pas pesent dans
cette ¢k nitionde TCTL : en e et la notion de successeur immnediat n'est pas
k nie lorsque I'on consicere un moctle de temps dense. h peut reanmoins
ajouter cet operateur lorsque I'on s'ineresse au temps dscret.

Autres logiques temporelles quantitatives. On peut aussietendre les
logiques de temps lireaire et obtenir TLTL (note L(U ) en suivant les
notations de [Eme90] pour les logiques temporelles classigs) ouTLTL

La propree 2.1 secrit alors\ G(probeme ) F 3 alarme)”. Parmi les lo-
giques temporelles temporiees de temps lireaire, on pgunotamment ci-
ter MTL [Koy90, AH93] qui associe des intervallesa la modalie U (et qui
contient parfois I'operateur du passe Since), ainsi que MITL [AFH96] une
restriction de MTL au les intervalles ne sont pas eduitsa une unique valeur
(i.e. la modalie U= n'est pas permise).

Horloges de formule. Une autre nmethode pour inegrer des aspects

gquantitatifs dans les logiques temporelles consiste a ajoter des horloges
de formules [AH94] (on noteH I'ensemble de ces horloges) qui augmentent
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de manere synchrone avec le temps, un ogerateur de remisezro ( in ) et
des contraintes simplesx coux Yy cavecx;y 2 H.Laremisea &ro
suivie, plus tard, d'une contrainte X ¢ permet ainsi de mesurer le celai
feparant deuxetats du syseme. Formellement, on e ni t TCTL y, par :

[ nition 3 (Syntaxe de TCTL 1, [Alu9l]) Lesformules de TCTL;, sont
cecrites par la grammaire suivante :

5 = PrjPajiijitjtnNM JEU JA'U
jxin' jx cjx y ¢
avec 2f <; ;=; ;>9,c2N,x;y2H etP; 2 Prop

La mantique des formules deTCTL j, est ck nie sur unetat d'un STT
et une valuationv (v: H ! T) pour les horloges deH . Etant donree une
valuation vetd 2 T, on notev + d la valuation qui associe la valeurv(x)+ d
a chaque hologex 2 H et v[y 0] cesigne la valuation qui associeay la
valeur O et laisse les autres horloges inchangees par rappga V.

e nition 4 (f2mantique de TCTL ) Les clauses suivantes & nissent
la valeur de \erie des formules de TCTLy sur unetat s d'un STT T =
hS; s ;! ;li et une valuationv:H ! T, noe s;viE'

S;ZVE X C ssi v(x) ¢
S;3VE X Yy € ssiv(x) viy) c

S;VF X in_ ssi s;v[x O]
s;VE E U ssi 9 2 Exeds)avec = Oets 7! sOt.q.
Sv+Time( )F et8s% sltqg. = O 00t
0 . .
s7! s%onas®v+Time( 9 F"
S;VE A" U ssi 8 2 Exeds)9 2 Pref( )t.q.s7! s®

v+ Time( )F et8s% sl tq.s 71 500
sy + Time( Y

La propree 2.1 sécrit comme suit :
AG probeme ) xin AFRX 3" alarme)

L'operateur in remet I'horloge xa 2ro lorsque I'on rencontre unetat \eri-
ant probkme , etil sutdonc de werierque x 3 lorsqu'on rencontre un
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etat \eriant alarme pour s'assurer que le celai parant ces deux positions
est bien inkrieura 3.

Clairement, l'utilisation des horloges de formules permet'exprimer tous
les operateurs deTCTL . On a lequivalence suivante lorsque’ et sont des
formules deTCTL 1 :

EU . xin E U ~x o©

La logique TCTL , permet d'exprimer des proprees tes nes etetait
epuke étre plus expressive que TCTL dans le temps dense [ACD93], ce
esultat aee ecemment prouve [BCMO05] : L'argument r epose sur le fait
que la formule suivante n'a pas dequivalent enTCTL :

Xxin EF P11 x< 1M"EQXx< 1): Py)

Cette formule enonce le fait qu'il est possible d'atteindre unetat \eri ant
P1 en moins de 1 unie de temps,a partir duquel il y a une execution ai il
n'y a pas detat veriant P, avant que x ne valle 1.

On peut aussi utiliser desfreeze variablesau lieu des horloges : une
telle variable peut etre instancee avec la date assocea letat courant, puis
on peut comparer la dierence entre ces variables et un entéer. Ces deux
approches reeze variablesou horloges de formule) sontequivalentes.

L'ajout d'horloges peut aussi se faire dans des logiques dernps lireaire.
Il existe notamment la logique TPTL [AH94] qui contient aussi des ofera-
teurs du pas®. En conservant nos notations, on peut & nir TLTL .

Nous renvoyonsa [AH92, ACD93, AH93, HNSY94] pour une penta-
tion cetailee de plusieurs logiques temporelles quanttatives.

2.3.2 Logiques modales temporiees

Les logiques modales peuvent aussi étreetendues pour exmer des pro-
prees temps-eel. Dans ce cadre, nhous nous ineressms auxetiquettes des
transitions plutot qu'aux propositions atomiques sur cesetats 2.

Comme dans le cadre classique, par exemple dans la logiquéHénnessy
et Milner [HM85], nous allons & nir des modalies sur les transitions du
STT. On distingue la quanti cation existentielle, de la for me hai ' (il est

1" et peuvent aussi étre des formules deTCTL , si elles ne contiennent pas d'occur-

rence de I'horloge x hors de la poree d'un operateur in .
2Ajouter des propositions atomiques dans ces logiques ne chagerait aucun esultat
mentionre dans ce document.
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possible de faire une transitiona puis de \erier '), et la quanti cation
universelle, B] ' (apes toute transition etiquete par a, ' est \erie').
Nous utilisons aussi des ogerateurs de point xe pourenorcer des proprees
portant sur des comportements non borres [Lar90]. Nous remoyonsa I'ou-
vrage de C. Stirling [Sti0O1] pour une pesentation compkte de ces logiques
modales dans le cas non temporie.

Les aspects quantitatifs, pour mesurer les celais £parat les actions du
sysemeetude, sont traiesa l'aide d'horloges de fo rmule comme dans le cas
de TCTL . Nous obtenons ainsi la logique modalé. .

Ce nition 5 (Syntaxe de L. ) SoientH un ensemble ni d'horloges de
formules et Id un ensemble de variables de point xe. Les formules de.L
sont cecrites par la grammaire suivante :

; =0t phi g r Iy maxst ) jomin(X;t ) X

X CjX Yy cCjXin

al 2 [f g, xy 2 H etX 2 Id. On se restreint aux formules
closesau toute occurrence d'une variable X 2 Id apparat dans la poree
d'un operateur de point xe min(X;"' ) ou maxX;" ).

Les formules>, ? oug ) ' (si g est une combinaison bookenne de
contraintes d'horloges) font clairement partie delL .

Les formules deL . sont interpeees sur desetats etendus (s;v) d'un
syseme de transitions temporie T = bS; s, ;! ;li : sestunetatde Setv
est une valuation pourH.

Comme pour le cas non temporis, les ogerateurs de point » permettent
denoncer des proprees faisant intervenir un nhombre a rbitrairement grand
de transitions, ce qui est le cas de la plupart des propreés qui nous ine-
ressent. Unetatetendu verie maxX;' ) (resp. min(X;" )) ssi il appartient
a la plus grande (resp. la plus petite) solution de lequation X = ' sur le
treillis complet des ensembles de con gurationsetenduesChaque modalie
delL . peuteétre vue comme un ogerateur sur un ensemble detats |'absence
de regation dans la ce nition de L. permet de garantir leur monotonicie
et assure I'existence des points xes.

Pour ¢ nir formellement la £mantique de L. , nous utilisons des fonc-
tions associant aux variables ddd des ensembles detatsetendus deS, une
telle fonction est appeke unenvironnement Soit " un environnement et W
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D
=

i % f(sv)jvE gg
hi'] % fsv)jostd’ sPet(Lv+t)2[ g
[1'F ¥ fsviss 4° ) (Cv+n2[ Ig
Hoin '} %" f(sv)isvHO o) 2T Tg
X1 %)
min( 1 ©T WL Fxowy W
maxx; 1 €T TIWiw [ bxawg

Tab. 2.1 { Smantique de L .

un ensemble detatsetendus de T, nous notons"[W=X] I'environnement qui
associeaX l'ensembleW etequivauta " pour toute autre variable de Id.
Le tableau 2.1 & nit la £mantique des principales modalies de L. : on
associea une formule eventuellement non close) et un environnement ™
I'ensemble (nokt [' ]+) desetats veriant ' sous la condition que toute va-
riable X de Id est \eriee par lesetats de "(X). Clairement si ' est une
formule close, alors [ ]+ ne cepend pas de".

La logique L. permet d'exprimer des proprees tes nes sur le com-
portement des sysemes gracea un contréle pecis des ations le long des
executions. Bien sar une contrepartie de cette expressie eside dans le
caractre moins naturel et moins lisible des formules obtaues. Notons aussi
que le point de vue local impos par les modalies de base faqu'il n'est pas
possible denoncer toutes les proprees de TCTL (voir [HMP94] pour une
discussion pecise sur ces questions).

Voici quelques exemples de formules dE .

{ La formule AG' de CTL (toujours ' ") s'exprimera par :
N
max X;' ~ [ X~ 1X
a2

i.e. elle correspond lesetats \eri ant ' eta partir desquels toute tran-
sition d'action et toute transition de temps conduita une tat de X.
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{ La formule EF<19 s'exprimera, lorsqu'on ne fait pas d'hypottese
particulere sur les executions, avec la formule suivante :

zin mn X;( "z<10)_  hi X _hiX
a2

Autres logigues temporiges avec point xe. Dans la literature, il
existe d'autres logiques modales temporiees que l'on péuwk nir comme
des fragments deL .

{ L estune logique introduite dans [LLW95], elle correspondal . pri-
\ee de l'operateur de plus petit point xe. Dans [LLW95], n ous avons
monte quétant donre un automate tempori®e A, il est possible de
construire une formule' 5 caracerisant exactement le comportement
de A visa-vis de la bisimulation forte temporiee (voir section 2.3.3),
i.e. que tout automate \eriant ' A est fortement bisimilairea A. Un
semi-algorithme pour cecider la satisfaisabilie des fomules delL vy
est pesene. Dans [LL95, LL98] nous avons propog un algrithme de
model checking compositionnel pou.  (voir section 4.7).

{ Trois logiques L (\Logic for Safety"), SBLL (Safety and Bounded Live-
ness Logic") andL gs ontee ¢ nies (voir [LPY95, ABL98, ABBL98])
pour exprimer des proprees de suret et de vivacie bo rree. On peut
les voir comme des fragments dd-. . Trois restrictions sont alors
faites : la disjonction est limiee au cas ai lI'un des deux termes est
une contrainte d'horloges (.e. a des formules du type \g _ ' " avec
g2 C(H)), il n'y a pas de modalie hi, ni de modalie hai sauf lors-
gu'elle est suivie de>. Une caraceristique de ces logiques est qu'il
est possible,a partir de toute formule ' , de construire un automate
de test B- tel que la \erication A F ' se ramenea un probeme
d'accessibilie dans la composition paralele (AjB: ) [ABBLO3].

{ Dans [HMP94], un -calcul temporie, T aek d ni pour exprimer
des proprees sur les automates temporiges. Une dier ence par rapport
a L. estle fait qu'il contienne un ogerateur de succession () au lieu
des quanti cateurs h i et[ ]. Cet operateur est tes puissant et permet
d'exprimer de nombreuses proprets. Cet article contient de plus une
discussion sur la £mantique de ces logiques sur les systes tempories
(par exemple sur les executions non-Z&non), et sur la compraison
d'expressivie avec TCTL .

16



2.3.3 Bisimulation, simulation

Les equivalences comportementales permettent de comparedes sys-
emes tempories. Ici nous nous contentons de mentionnete cas de la bisi-
mulation forte temporisee. Deuxetats s; et sy sont fortement bisimilaires,
S1  Sp, SSi:

{ 1(s1) = I(s2)

. a;t . . . at
{ pour toute transition 51! Sg, il existe une transition Sz! Sg avec

0 &0
S t )
. a; . . . a;
our toute transition s s3, il existe une transition sy! © s§ avec
2 1
SRS

Une autre notion de bisimulation est utilisee dans le cas de automates
temporisges, il s'agit de la bisimulation de temps abstrait (noee ), ai il
n'est plus requis que les duees d'attentes soient les mées pour les deux
composants; il s'agit d'une bisimulation plus faible que

2.4 Complexie du model checking non-temporie

Dans cette section, nous rappelons brevement (et partidement) les e-
sultats de complexie pour le model checking non temporig. Cela nous per-
met d'introduire quelques techniques classiques et sert dpoint de compa-
raison dans les chapitres suivants. Bien sOr ces esulta portent sur la \eri-
cation de proprets non temporisees exprimees sous la forme de questions
d'accessibilie, de formules de logiques temporelles ouea -calcul proposi-
tionnel.

Nous commercons par ceux portant sur un mockle cecrit sows la forme
d'une seule structure de Kripke S (on parle aussi desysemes plats), puis
nous consictrons le cas du model checking desysemes non-plats ai le
sysemea \eri er est cecrit, en gereral, par une comp osition paralele de
structures de Kripke.

Nous distinguons la complexie gererale (en fonction de jSj etj j), la
complexie en programme (en fonction dejSj uniquement,j | est alors sup-
pose &tre constante) et la complexie en formule (en forction de j j uni-
quement, jSj est suppose étre constante).

2.4.1 Model checking sur une structure de Kripke

Probémes d'accessibilie. L'accessibilie d'un etat de contréle dans
une structure de Kripke est un probeme NLOGSPACE-complet (voir par
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exemple [Pap94]). Ce esultat vaut aussi pour le test de vaaite du langage
d'un automate de Beichi [VW94].

Logiques temporelles de temps lireaire. Le model checking pour la
logique LTL (i.e. L(X;U) pour laquelle les formules sont construitesa partir
des orperateurs X et U) est PSPACE-complet [SC85]. En fait, cette com-
plexie provient essentiellement de la formulea \erie r : la complexie en
programme est NLOGSPACE-complet tandis que la complexie en formule
est PSPACE-complet; les algorithmes courants sont en temp©(jSj 2 ).
Le model checking deLTL est un probeme tesetude car LTL est, avec
CTL, la logique temporelle la plus connue et la plus utilise das le domaine
de la \eri cation. Les algorithmes de model checking proedent de la ma-
nere suivante : d'abord ils construisent un automate A. reconnaissant les
mockles de: , puis il restea tester le vide du langage assocea S\A . :s'l
est vide, le sysemesS est correct, sinon il ne erie pas ( i.e. il existe des
executions veriant : ). Le probeme central est de construire A. , on peut
distinguer deux approches : soit on prend un automate de Bchi de taille
exponentielle enj j (en fait chaqueetat corresponda un sous-ensemble pos-
sible de sous-formules de ) [VW94], soit on construit un automate de Beichi
alternant de taille lireaire en j j (chaqueetat corresponda une sous-formule
de ) [Var95]. Ces deux approches fournissent un algorithmeoptimal, i.e.
polynomial en espace. De nombreux travaux ont pore sur la onstruction
deA. andaneliorer en pratique cette phase cruciale de l'algorihme (par
exemple [GOO01)).

L'ajout des ogerateurs du pas® (S pour\Since" et X ! pour\Previous")
ne change pas la complexie du model checking : \eri er une formule de
LTL +Pass, i.e. L(U; X; S; X 1), sur une structure de Kripke est un probeme
PSPACE-complet [SC85]. Desetudes nes de la complexie & hombreuses
logiques du temps lireaire gurent aussi dans [DS02, Mar04.

Logiques temporelles de temps arborescent. La logique CTL aet
tesetudee et il y eut tes tot des algorithmes simple s de model checking
(baes sur des algorithmes de graphes) pour cette logiQu€ES83, QS83]. Le
probeme se esout en tempsO(j j jSj). L'algorithme proede enetiguetant
lesetats de S par les sous-formules de qui y sont \eriees. Pour chaque
operateur de CTL (*, :, EX, EEU_ et A_U.), on construit une proedure
detiquetage en supposant que les sous-formules ont dgjet traiees. Cet
algorithme est tes simple a mettre en application et on peut facilement
letendre pour d'autres logiques. Par exemple, pour constuire un algorithme
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pour la logique ECTL qui s'obtienta partir de CTL en ajoutant la modalie

Ei: (i: P exprime l'existence, in niment souvent sur un chemin, detats
eriant P), il sut d'ajouter une proedure pour le nouvel ogerateu r.

La complexie en programme du model checking deCTL est NLOGSPACE-
complet [KVYWO0Q] et celle en formule est LOGSPACE [Sch01].

Le model checking de la logiqueCTL (quietend LTL et CTL) est un
probeme PSPACE-complet [EH86], il est directement le a celui deLTL .
Nous renvoyons aux travaux d'Emerson (par exemple [Eme90]pour des
syntleses compktes sur ces logiques temporelles.

-calcul.  La complexie exacte du -calcul est un probeme ouvert, on sait
reanmoins que ce probeme appartienta UP\ co-UP [Jur98]. La complexie
de l'algorithme depend fortement du nombre d'alternations de points xes
dans . Par exemple le premier algorithme propos [EL86] es en temps
O((j j jSj)*) a d est le nombre d'alternations. On consicere souvent le

-calcul sans alternation [EL86] qui permet par exemple d'egrimer toutes
les formules deCTL ou de carackriser la bisimulation, sa complexit est en
O(j j jSJ])- Nous renvoyonsa [EJS01, KVWO0OQ] pour une pesentation de la
complexie du model checking pour le -calcul.

En n, le probeme du test de la bisimulation est un probem e P-complet
pour deux structures de Kripke. En fait toute relation comprise entre I'in-
clusion de traces et la bisimulation est P-di cile [Saw03].

Deux contributions. Dans le cadre de la complexie du model checking

non temporise, nous signalons deux contributions obtenues ces dernereg

anrees.

{ La premere porte sur le model checking deFCTL et de CTL™* : FCTL
est une extension deCTL avec une condition dequie & nie par une

combinaison bookenne de formulesir P (la ®£mantique des quanti ca-
teurs sur les chemins ou A porte alors sur les chemins \eriant la
condition ). La logiqgue CTL* etend CTL en autorisant des formules
de la forme E(P1UP, » PQUPY) ai des operateurs bookens peuvent étre
utiliees entre les quanti cateurs de chemin et les modalies Until. Nous
avons monte que le model checking pour ces deux logiques tes ‘2’
complet [LMSO01]. La classe 5 regroupe les probemes que I'on esout
en temps polynomial avec une machine de Turing ayant acea un oracle
NP. Ces deux probemesetaient les premiers exemples de nmdel checking

g—complet. Nous reviendrons sur cette classe de complexidans le cha-
pitre 3.
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{ La seconde contribution porte sur le model checking deLTL + Pass +
N (i.e. NLTL) asn N est l'omrateur Now [LS95, LS00a] permettant
d\oublier" le pase d'une eecution (les operateurs du pas® contenus
dans une formuleN' ne peuvent plus faire ekrencea desetats sities
dans le pass de letat courant). Dans [LMS02b], nous avors monte que
le model checking deNLTL etait EXPSPACE-complet. L'operateur Now
induit donc un saut de complexie dans ce cas.

2.4.2 Model checking des sysemes non plats

Les esultats peedents concernent le model checking o le sysemea
\eri er est donre sous la forme d'une simple structure de Kripke, mais en
pratique on cecrit souvent ces sysemes sous la forme d'ue composition
paralkle de processus communicants, ou d'un automate mapulant des va-
riables bookennes (comme, par exemple, dans SMV [McM93]iles variables
enteres borrees, ou encore de eseaux de Petri borresLes nombreuses va-
riantes reposent essentiellement sur l'icce de la composon de structures
nies. La taille d'un tel syseme est alors la somme des tailes de ses compo-
sants et le coOt de la composition (par le produit synchrong&) n'est donc pas
inege dans ce calcul. Dans ce cadre, on parle de model cloking pour les
programmes paralkles, concurrents ou non plats, ou parfis de model che-
cking symbolique 3. Un probeme est moctli® par les dierents composants
A1, ...Ap et une propree , et on cherchea cecider si Aqj:::jAn E .
La complexie est alors pluselewe que dans le cas d'une imple structure
de Kripke, ce phenonene est appek I'explosion (combinatoire) du nombre
detats . Ce probkeme est tes important, ces limites treoriques sont e ective-
ment ressenties en pratique, elles demandent la mise en pld'heuristiques
particuleres pour tenter de contourner ces di cules po ur des sysemes don-
res.

L'accessibilie d'unetat de controle et le model checking deCTL, LTL et
CTL sontdes probemes PSPACE-complets pour les compositiongaralkles
de structures de Kripke [KVWO0OQ]. Le model checking du -calcul (avec ou
sans alternation) devient un probeme EXPTIME-complet [K VWO0O0]. En-
n, verier que deux compositions paraleles sont (bi)sim ilaires est aussi
EXPTIME-complet [JM96, HKV02].

3Ce terme peut prétera confusion dans la mesure ai il peut a ussi designer la technique
de \eri cation baee sur des repesentations symboliqu es des ensembles détats.
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Deux contributions. Dans le cadre de la complexie du model checking
pour des sysemes concurrents, nous mentionnons les dewoutributions
suivantes :

{ Dans [LS00b], nous montrons que la complexie de toute reation com-
prise entre la simulation et la bisimulation est EXPTIME-du re. Nous
abordons aussi d'autres relations portant sur les traces (@ir [Gla90] pour
une pesentation de ce domaine) et donnons des conditionsussantes
pour qu'elles soient EXPSPACE-dures.

{ Dans [DLS02], nous analysons la complexie du model chedkg pour les
sysemes concurrents selon les crieres de la complex#@ paranetee (voir
par exemple [DF99]). Cette approche permet d'avoir une vue lus ne
sur la complexie des probemes, puisqu'on peut ainsi diginguer des pro-
bemes qui appartiennenta la méme classe de complexiedans l'approche
classique. Cela peut expliquer pourquoi certains probenes NP-complets
admettent en pratique des algorithmes plus e caces que d'atres. Nous
avons monte que les probemes de model checking etaientdurs méme
dans le cadre de la complexie paranetee. Ce esultat r enforce donc les
esultats peedents et montre combien I'explosion du n ombre détats est
un probeme fondamental.
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Chapitre 3

Structures de Kripke avec
duees

3.1 Introduction

Dans ce chapitre, nous nous ineressons exclusivementaes mocdtles de
temps discret. Notre objectif est de proposer des moclesiegrant du temps
guantitatif pour lesquels la \eri cation peut se faire de m anere e cace, nous
cherchons donc des mockles avec une temporisation plus spte que celle
utilisee dans les automates temporises.

La solution la plus simple pour inegrer les aspects quanttatifs sur les
cklais eparant les actions du syseme, est d'utiliser une structure de Kripke
classique et de considerer que chaque transition du syske prend exacte-
ment une unie de temps. Atteindre unetat en moins de 10 u.t. revienta
atteindre cetetat en moins de 10 transitions. Cette approde naturelle aet
utilise par exemple dans [EMSS92, CCM 94, CCGO00].

Une autre solution consiste a utiliser des exenements pair mesurer le
temps. Par exemple, une propositiortick peutetiqueter certainsetats pour
marquer la progression du temps, le nombre deick le long d'un chemin
correspond alorsa sa duee. Cela revienta avoir des trarsitions de duee
210 ou une unie de temps. C'est le choix fait dans [CTM* 99, LST00] ou
encore dans [GHKKO5] au ce point de vue est utili® pour s'ineresser aux
proprees des langages temporises.

Ces tentatives permettent e ectivement d'associer une dinension tem-
porige au mockle mais elles restent assez limiees. Paexemple, la repe-
sentation d'une transition de duee 100 recessiterait un mockle avec 100
transitions! La modi cation de l'unie de temps entrame rait une explosion
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(ou une compression) exponentielle de la taille du sysemeDe plus, dans
cette approche on nelange intimement la partie contrble du syseme (les
transitions) et le mecanisme de temporisation, cela n'estpas toujours natu-
rel, ni souhaitable. Par exemple, il peut étre utile d'extraire la partie controle
sans aucune temporisation; cela repesente une abstraan particulere du

mockle initial.

Nous allons gereraliser les cemarches cecrites ci-desus en introduisant
les structures de Kripke avec duees (SKD) au chaque transition se voit
associer un intervalle correspondant aux duees possibte (enteres) qu'elle
peut prendre.

Nous nous ineressonsa la complexie des dierents pro bbemes de model
checking, et plus particulerement au codt induit par les contraintes tem-
porelles. Cela nous a conduita ne pas consicerer le cas desompositions
paralkles : nous verrons que la complexie du model checing des sysemes
non-plats sans aspects quantitatifs est la méme que la congsition paralele
d'automates temporises (cf. le chapitre 4)!

En n le cas des automates tempories sur le domaine de tempsl n'est
pas non plus consicee ici car en cereral, il ne permet pas d'algorithmes
plus e caces que le temps dense (nous evoquerons ces questis dans le
chapitre 4). Notons reanmoins que du point de vue de l'exprasivite, consi-
cerer N comme domaine de temps change beaucoup puisqu'un automate
temporie avec une seule horloge peut reconnatre tout lagage temporise
reconnu par un automate avecn horloges [HKWT95].

3.2 Structure de Kripke avec duees

Le domaineT est I'ensemble des entiers naturell. Nous & nissons les
structures de Kripke avec duees puis nous consicereronglusieurs man-
tigues possibles en terme de STT.

Notation. On note | y I'ensemble des intervalles sulN. Un intervalle de
I v est soit ni (i.e. de la forme h; m]) soit ouverta droite et in ni (de la
forme [n; 1 [).

[ nition 6 Une structure de Kripke avec duees est un quadruplet =
hQ; g.: ;R;li & Q est un ensemble détats,q,;; est letat initial, R Q

|  Q est une relation de transition avec duee etl : Q | 2P™P etiquette
chaqueetat avec un sous-ensemble de propositions atomegi
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Lataille jSjdeS estjQj+ 2rjtj aula taille d'une transition ( q;[a;b); o)
est 1+ dog(a+ 1) e+ dog(b+ 1) e avec la conventiondog(1l )e= 1.

La gure 3.1 cecrit une structure de Kripke avec duees modelisant I'ac-
tivie d'un chercheur. On peut prendre le jour comme unie de temps et pour
simpli er le nom desetats fait ici 0 ce de proposition atom ique.

Fig. 3.1 { Une SKD mocklisant I'activie d'un chercheur

Smantique. A partir de la c& nition syntaxique des SKD, il est possible
de ¢ nir plusieurs £mantiquesa base de sysemes de transitions temporiss.
En e et, une transition de ga g®avec une dueed peut s'interpeter au moins
de trois maneres :
{ Passer dega q°prend t unies de temps sans qu'il n'y ait detats in-
termediaires lors du franchissement de la transition. Si lon se trouve
a linstant  dans letat g, on se retrouvea linstant + t en et les
instants +1,..., +t 1 ne sontpas repesenes : ils n‘existent pas.
Nous parlerons deemantique de saut (s) C'est la €mantique utilisee
pour les Timed Transition Graph (TTG) dans [CC95].
Selon cette £mantique, on peut voir les duees plutdt canme des
colts : on associea chaque transition un certain codt et ette notion
estetendue aux executions (ensembles de transitions). @ peut ainsi
parler d'automates a codts pour la £mantique de saut. En suivant
cette idee, on pourrait aussi associer auxetats un coat & les conside-
rer lors de levaluation du colt des executions, cela ne tiangerait pas
les esultats pesenes dans ce document.
{ Passer dega o prend t unies de temps et le syseme traverset 1
etats internmediaires entre ces deuxetats: le syseme est alors engace le
long de cette transition. On supposera que lesetats intermdiaires sont
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etiquees par les mémes propositions atomiques que l#at de cepart q.
Nous parlerons deemantique continue avecetats internmediaires (cei) .

{ Passer dega qest possible apes avoir attendut 1 unies de temps
dans letat g. Cette £mantique rejoint celle des automates tempori-
$£s que nous verrons ulerieurement. Nous parlerons deemantique
continue avec attente (ca)

Fig. 3.2 { Exemple de structure de Kripke avec duees.

Consicerons la SKD S de la gure 3.2, la gure 3.3 illustre les trois
£mantiques possibles pesentes ci-dessus pous.

etats d'attente

saut etats interm.

Fig. 3.3 { Les trois £mantiques des SKD.

Nous allons maintenant c nir formellement ces dierent es mantiques
en terme de sysemes de transitions tempories. Dans ce @pitre, nous nous
ineresserons au model checking a la propreea \er ier estenonee avec
une logique temporelle, et donc seul letiguetage deset#s par des proposi-
tions atomiques nous ineresse. On suppose que est restiata fag : Le
symbole marque les transitions de temps (pour les £mantiques comues)
et une unique actiona est utilie pour les autres transitions.

La £mantique de saut. Une structure de Kripke avec dueesS c nit
alors un STT T(S) = KS; s, ;! ;i avec:

{ S=Qetsy = G -

{ st ta S2 ssi il existe (s1; ;s2) 2 Rett 2
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{ les fonctions détiquetage de S et T¢(S) concident.

En fait, la dierence entre S et T5(S) eside uniquement dans le rempla-
cement des transitions avec intervalles par des transitions avec une duee
»ee. Le nombre de transitions peut &tre in ni s'il existe des intervalles ou-
verts, mais le nombre détats est ni. Nous n'imposons pas ¢ conditions
particuleres pour la notion d'execution : Exeds) contient tout chemin in ni
de Ts(S) issu des.

La £mantique continue avec etats internediaires. Etant donree
une transition (q; ;4% de S, onnote ...(d4d g9 laduee maximale que peut
prendre cette transition (i.e. usi =[l;ulet1 si estinni). Selon la -
mantique avecetats internediaires, S e nitun STT  Teei(S) = BS; s ;! i
avec :
{Ss=Q[f(@ d&Nj(@:;a92R "~ 1 i< (@ dget
Sinit = Ohit -

{ La relation de transition ! est & nie par :
{ 4% Psiog; ;a9 2 Ret02
{ 4" °siog; :q92 Ret12 |
{47 @ @)ifl< W@ o,
{4 " @ fi+Dsiitl< @ O,
{(4 iy" Psii+12

{ Lesetats q de T¢i sontetiquees comme dans S et ceux de la forme
(d o%i) sontetiquees par 1(0).

On peut distinguer trois types de transitions :

{ celles issues d'unetat de la formeq et choisissant une transition d'ac-
tion etiquetes avec a).

{ celles menant d'unetat internediairea un nouveletat internediaire,
il s'agit de transitions d'attente gtiquetes avec ).

{ celles menanta un nouveletat de contréle, terminant ainsila transition

de S gtiquetes avec ).

Lorsqgu'il existe des transitions avec intervalles ouvertsdans S, le nombre
detats et de transitions de T¢ei(S) est in ni. Une execution de Teei(S) doit
passer in niment souvent par des etats de Q, nous interdisons par A de
rester le long d'une transition (i.e. dans sesetats intermediaires) pendant
un temps in ni : on interpete une transition 1) comme une transition de
duee arbitrairement grande, mais nie. On inegre donc d ans Exegs) cette
condition de Beichi.
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Compaeea la £mantique de saut, celle-ci dispose d'unecaraceristique
importante : le temps progresse continment,i.e. toute execution nie de
duee c peut se cecomposer en un pe xe de dueeb5c et un su xe de duee
dse (cette decomposition n'est pas toujours unigue).

La £mantique continue avec attente. Pour toutetat g de S, on note
max (Q) l€ temps d'attente maximum dans g selon les transitions deS : si
I'intervalle assocea une transition issue de g est in ni, alors ... (q) est1 ,
sinon c'est la plus grande borne contenue dans ces interval. Selon la -
mantique continue d'attente, S e nitun STT Tea(S) = 1S; s ;! ;li avec:

{ S=1(@;)j0 i< nau(dgetsm =(Gu;0).

{ Larelation ! est d nie par:

{ (4:00°" (£ 0) si9(q; ;a9 2 Ret02 |,
[y (@i+D)sii+l < (),
{ (a0 (€0)si9g; ;g9 2 Reti+12

{ Lesetats ( q;i) sontetiquets par 1(q).

Comme pour la mantique peedente, nous exigeons des »ecutions
gu'elles ne bouclent pas in niment avec des transitions d'éente : nous im-
posons donc que lesekments d&xeds) contiennent in niment souvent des
etats de Q f Og.

Il est donc possible d'attendre dans unetat un certain celai puis de
choisir une transition et d'arriver alors dans un nouveletat de controle. Le
choix de la transition est donc plus fait plus tard que dans lasemantique
peedente, on est proche de la €mantique des automatesemporises (plus
peciement, cela corresponda des automates temporigs surN avec une

horloge remisea Zro apes chaque transition d'action). la encore le temps
progresse de manere continue.

Classes particuleres de structures de Kripke avec duee s. Le pre-
mier fragment ineressant regroupe les SKD al chaque trarsition a un in-
tervalle de la forme [0; 0], [0; 1] ou [1;1] : c'est la classe deSKD & petits
pas", on note cette famille SKDP=L. Elle comprend notamment les structures
de Kripke au chaque transition est suppose avoir une duee 1 ou les struc-
tures de Kripke avectick. Une importante propree des SKD %“lest que les
trois @mantiques concident en un méme syseme de transition temporise et
leurs caraceristiques respectives s'ajoutent. Ainsi letemps progresse de ma-
nere continue (sans saut), le nombre detats du STT asso@ est jQj et donc
toute execution nie et simple (i.e. sans boucle) a une duee borree par
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jQj. Nous verrons que ces proprees permettent I'existenced'algorithmes
e caces pour le model checking.

On pourrait aussi consicerer les structures de Kripke avecduees al les
transitions ne contiennent que des intervalles eduitsa des singletons. En fait,
cette restriction ne change pas la complexie des probenes de \eri cation.

Composition paraléle. Comme mentionre dans le chapitre peedent, il
est utile de disposer d'un operateur de composition paradlle pour moctliser
des sysemes complexes. Le temps devant secoulera la ®rne vitesse dans
tous les composants, les transitions synchronisses dan®d dierents STT
doivent comporter la méme duee. Cela ne pose pas de probine pour les
fmantiques continues : la £mantiqueetant & nie ent erme de STTa duee
Ooul.

Pour la £mantique de saut, la synchronisation entre deux D A et B
est di cilea e nir : supposons le cas au A puisse faire une transition de
duee 3 et B une transition de duee 4 sans qu'aucune synchronisation a soit
requise : la position de AjB) apes 3 ou 4 unies de temps ne se ¢ nit pas
en fonction des con gurations respectives déA et B. En adoptant le point
de vue automatea colt, on pourrait cecider d'ajouter les colts assoces aux
actions, mais nous sommes alors loin d'une £mantique tengriee.

En conclusion, seules les £mantiques continues supporiela mise en
paralele, la £mantique de saut recessite des hypotleses plus fortes pour
permettre ce type de construction.

Proprées des SKD pour TCTL . Lorsque le domaine de temps esN,
nous avons lesequivalences suivantes pour les formules derCTL :
E' U<i +1 E' U i
A’ U<i +1 A" U i
Les equivalences suivantes ne sont vraies que pour des melgs ai le

temps progresse contindment, c'esta-dire lorsque le ST sur lequel les for-
mules sont interpetes, est un STTa petits pas :

E' U s w E'U31 E'U;
A' U s w A U1 AU,

Elles sont donc vraies pour les SKD avec les mantiques ctinues ou
pour les SKD=1, Mais elle ne sont pas \eriees pour les SKD avec la man-

1 Cesequivalences ne sont plus vraies lorsque I'on considre un domaine de temps dense.
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tigue de saut : un chemin de duee 10 n'est pas toujours cecaposable en
un pe xe de longueur 1 et un su xe de longueur 9.

3.3 Structures de Kripke avec duees O ou 1

Nous commercons par consicerer le cas des SKD a petits pasNous
pesentons les esultats de complexie du model checkirg lorsque la propree
a \eri er est exprimee avec TCTL ou TCTL y,.

3.3.1 Model checking TCTL

Lorsque les duees apparaissant dans les moceles sont 0 di le model
checking deTCTL peut se faire de manere e cace :

Treoeme 1 ([LSTO3]) Etant donree S = hQ;q.; ;R;li une structure
de Kripkea duees O ou 1 :

{ \eri er une propret de TCTL peut se faire en tempsO(jQj® j j).
{ \eri er une propree de TCTL . peut se faire en tempO(jSj | j).

Voici comment proede l'algorithme pour def E U . Tout dabord
il est possible de remplacerc par min(c;jQj). Ensuite il sut detiqueter
par lesetatswriant E U pouri =1, puis pour 2;:::;c. A letape i,

on utilise une pro@dure simple de parcours desetats en vilanta ne pas
s'‘occuper desetats cepetiquees par . Cela permet donc une complexit
lireaire en S.

Pour def E' U-¢ , on ne peut plus borner la constantec. Des lors,
un calcul desE U=; pour i = 1 jusqua c aurait un coat exponentiel
enj j. L'icee de l'algorithme polynomial consistea construir e un ensemble
de relations Ry telles que @; P 2 Ry ssi il existe un chemin menant dega
a®en exactementd unies de temps. Le calcul desRy se fait e cacement via
les proprees suivantes : Rog = Ry Rg et Rogs1 = Rg Rg R. Le calcul
de R recessite doncdog,(c+ 1) e compositions. Le co0t des operations de
composition et du calcul des fermetures transitives est e(D(ij3+ jR]). Bien
sar, dans cette approche, on tient aussi compte desetiquages desetats avec
' et . Finalement on obtient donc un algorithme enO(jQj® j j).

Notons que ce esultat est tes proche de celui de [EMSS92pour RTCTL
qui corresponda TCTL <, et CRTCTL |equivalenta TCTL | pour les
structures de Kripke a1 chaque transition prend la duee 1.

Ce esultat | un algorithme polynomial pour TCTL | est unique dans
notre etude. Pour les autres mocktles aussi bien dans le tems discret que
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dans le temps dense, la pesence des modalies avec les ¢mintes \= c"
entrane sysematiquement un saut de complexie important.

3.3.2 Model checking TCTL},

Lorsque I'on consicere TCTL p, c'esta-dire avec des horloges dans les
formules, on obtient immediatement un saut de complexie important :

Theoeme 2 ([LSTO3]) Le model checking de TCTL, sur les structures
de Kripkea duees 0 ou 1 est un probeme PSPACE-complet.

En fait, la complexie en formule de ce probeme est cep PSPACE-
complet. Le coe PSPACE-di cile de cette preuve se fait en reduisant une
instance de QBF a un probeme de model checking pourTCTL , sur une
structure de Kripke »e comportant un unigueetat et une b oucle de du-
ee 1. La formule utilise des horloges comme des variablesqur stocker la
valeur des propositions atomiques de la formule de QBF.

Pour montrer que le probeme est dans PSPACE, il sut de le r eduirea
un probeme de model checkingCTL (non tempori®) sur une composition
paralele de structures de Kripke. L'icee de cette educ tion est la suivante.
Consicerons une SKDP!S et une formule de TCTL . Une con guration
du probeme est unetat de controle et une valuation pour lesNy, horloges
apparaissant dans . Si M est la plus grande constante entere apparaissant

>M pour cecider de la valeur de \erie des contraintes x k. Une telle
valeur peut elle-méme se coder sous la forme d'une compdsith paralele

de dog(M + 2) e automatesa deuxetats. Pour les contraintesx 'y Kk, il

su t de consicerer des bookens, i.e. des automatesa deuxetats, pour coder
leur valeur en fonction des remisesa 2ro dex et y. On note Nq le nombre
de contraintes diagonales distinctes pesentes dans . Onpeut donc eduire

S E a un probeme de model checking sur une composition paralele de

1+ Ngg+ Np d log(M +2) e automates (synchronises de manerea inegrer la

progression des compteurs) avec la formule ai les contrantes\x k" sont

vues comme des proprees localesa \eri er sur les automates correspondant
a x et al les operateurs x in_ ::: einitialisent les automates de x.

Ce esultat est important dans la mesure ai il montre combien I'ajout
d'horloges dans les formules est un mecanisme puissant geintrane un saut
de complexie méme lorsque la temporisation du moctle eseduite au cas le
plus simple. Nous verrons que nous obtenons la méme classe domplexie
lorsque I'on consicere TCTL 1, et une composition paralkle d'automates tem-
poriges!
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3.4 SKD avec €mantique de saut

Nous nous ineressons maintenant aux structures de Kripkeavec duees
munies de la mantique de saut. L'introduction de valeursenteres arbi-
trairement grandes rend plus di cile le model checking. Le premier esultat
concerne l'accessibilie en un temps exact :

Proposition 1 (Accessibilie en temps exact [LMS02a]) \eri er
les proprees de la forme EFR-¢ P sur une structure de Kripke avec dueeg
munie de la €mantique de saut est un probeme NP-dur.

Pour expliquer cette proposition, consicerons une instarce du probeme
SUBSET-SUM [GJ79, p. 223] :etant donres un ensemble ni d'entiers A =

A tel que la somme desebments deA® soit D. Un tel probeme se eduit
clairementa I'accessibilie, en temps D, de letatetiquet par P dans la SKD
de la gure 3.4.

(0 ai o] o (07) as dn On
O =0 =0 = % = 3P0
0 0 0 0

Fig. 3.4 { SKD pour coder SUBSET-SUM

Apes ce premier esultat, nous consicerons le model cheking deTCTL
et montrons qu'il peut se traiter de manere e cace, puis ho us reviendrons
sur la complexie exacte de TCTL .

3.4.1 Model checking TCTL

Sans les contraintes exactes dans les modalies, le modehecking peut
se faire de manere e cace :

Treoeme 3 ([LMS02a]) Etant donree une structure de Kripke S et
une formule de TCTL . , cecider Ts(S) F peut se faire en temps
O(iSi* j ).

L'algorithme pour TCTL . etend l'algorithme classique de CTL. No-
tons qu'avec la ®£mantique de saut, il sut detiqueter le setats de Q : |l
n'y a pas detat suppementaire. Etant donre unetiquetage desetats par '
et , nous pouvons ceterminer I'ensemble detats veriant E' U ;. et ceux
wriant E' U . de la manere suivante :
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ne-

ef E U . : Illsutde consicerer S°la sous-SKD compose desetats

eriant ' ou et dont les duees des transitions sont limiees aux
bornes inkrieures des intervalles des transitions des : pour \eri er

il n'est jamais utile de prendre une transition d'une duee sugerieure.
Des lors, tester si unetat qwrie E' U . consistea \erier qu'il
existe un plus court chemin dansSP allant de ga unetat \eri ant

de duee inkrieure ouegalea c. Un simple algorithme de plus courts

chemins (enO(jQsoj j! soj)) fournit le esultat.

def E' U ¢ : Nous avonsa distinguer le cas ai unetat \erie  parce

gu'il existe un chemin simple (c.a-d. al tous lesetats sont dierents)
menanta et de duee superieure ouegalea c, et le cas a il est
possible d'ierer une boucle (de duee strictement positive) veri ant ' .
Le premier cas revienta chercher des plus longs chemins danun
graphe acycligue, et le second se traitea l'aide d'une formle de CTL
munie d'une proposition atomiqueetiquetant lesetats ap partenanta
une composante fortement connexe \eri ant' et contenant au moins
une transition de duee sugerieurea 1.
Les autres modalies se traitent de manére similaire.

3.4.2 Model checking TCTL

Nous avons vu que les contraintes exactes entranent un saue com-
plexit, nous pouvons maintenant mieux levaluer :

Treoeme 4 ([LMS02al]) Le model checking de TCTL sur les structures
de Kripke avec duees munies de la £mantique de saut est uprobeme
P-complet.

Ce esultat est ineressant dans la mesure ai peu de prol@me de mo-
del checking appartiennenta cette classe de complexie,correspondant aux
probemes que I'on esout en temps polynomial en utilisant des appelsa un
oracle NP ( ) est aussi noe PNP).

L'appartenance a 2 repose sur l'existence d'une pro@dure NP pour
cecider si unetat gwrie E U-. . L'icke est d'utiliser I'image de Parikh
de I'execution candidate : on ne retient que le nombre de fois que chaque
transition apparat dans . Cela est su sant pour \eri er qu'il s'agit d'une
execution bien forrree (cf. le criere d'Euler) et que sa longueur peut étre
egalea c. Nous avons donc un emoin polynomial assocea dans la mesure
al le nombre de transitions est borre par ¢ jQj (onelimine les boucles de
duees nulles).
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La preuve de duree se base sur la eduction d'un probeme de satisfaisa-
bilie, SNSAT ( Sequentially Nested Satis ability), g-complet. Ce probkeme
aee introduit dans [LMSO01], nous nous contentons de le pesenter ici et
nous renvoyonsa [LMS02a] pour la eduction de SNSAT au mocel checking
TCTL . Une instance de SNSAT est ce nie par un ensemble de c nitions
de la forme :

2
X1 = 9Z3 F1(Z1);
| = g X2 = 9Z3 Fa(Xx1;Z2); é

Xn = 9Zn Fa(X1;::0:%Xn 1;Zn)
al chaque F; est une formule bookenne (par ex. une 3-CNF) sur I'ensemig!
de propositionsZ;[f x1;:::;X; 10.L'instance | ¢ nit une unique valuation
pour lesx; : X; est vrai ssi il existe une valuation pour les variables d&; telle
que Fj(x1;:::;Xj 1;Zi) soitequivalentea vrai, la valeur de x; dcepend donc
de celles dexq;:::; X 1. L'instance | est une instance positive ssi la valeur

assoceea xp est vrai. Ce probkeme est donc une succession de probemete
satisfaisabilie qui doivent étre esolus les uns apes les autres.

Dans [MS04], un algorithme symbolique @ base de BDD) pour & model
checking deTCTL sur des variantes de SKD aet propo® et impemeng
dans nuSMV.

3.5 SKD avec €mantique continue

A la section 3.2, nous avons ¢ ni deux mantiques contirues pour les
SKD. En fait, les probemes de model checking pour la £matique avecetats
internediaires peuvent se ramenera du model checking ave la €mantique
avecetats d'attente. L'icee est simplement de cecomposer toute transition
4 ofend ' retr! ‘®a 1cksigne[max(Ga 1):b 1]si =[ab:
I'attente dans le nouveletat r permet de simuler lesetats internediaires de
la £mantique cei. La gure 3.5 illustre cette construction sur un exemple.
En fait nous verrons que ces deux £mantiques engendrentdemémes com-
plexies.

3.5.1 Model checking TCTL

Le model checking deTCTL . peut se faire en temps polynomial lors-
gu'on consicere la €£mantique continue avecetats d'attente :
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Fig. 3.5 { Reduction de la mantique avecetats internediai res vers celle
avecetats d'attente

Theoeme 5 ([LMSO05]) Etant donree une structure de Kripke S et une
formule de TCTL . , cecider Teea(S) F  peut se faire en tempO ij3

il

Decider de la valeur de \erie de sur Tcea(S) recessite de connatre la
valeur de \erie des sous-formules sur tous lesetats deTgea(S), y compris
lesetats d'attente de la forme (q;i). Pour ce faire, nous pouvons construire,
gour toutetat g et toute sous-formule’ , un ensembleSatq;' ] d'intervalles

j[ i jl decrivant les positions i telles que (@;i) \erie ' . A partir de ces
ensembles, on utilise des proedures pour calculeédaf_; _] pour les dierents
operateurs de TCTL

Consicerons par exemple def E' U.. . Dans ce cas, l'icce est de calcu-
ler la distance minimale menanta unetat \eri ant (le long d'un chemin
satisfaisant' ) pour un sous-ensemble pertinent et de taille polynomialede
con gurations ( q;i). Par pertinent, on entend le fait que connatre ces dis-
tances minimales pour les con gurations de ce sous-ensengbsu t pour en
ceduire facilement les ensemblesSafq; ] pour tout q.

A partir de Saf[g;' ], Safig; ] et des intervalles assoces aux transitions
issues deq, on partitionne les positionsi de letat g en une quence d'in-
tervalles adjacents tels que (1) le premier intervalle est(Q; 1[, (2) chaque
intervalle est homogene pour les valeurs de \erie de' et et (3) les posi-
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tions de chaque intervalle peuvent executer les mémes trasitions d'action
dans T¢ea(S). On consicere le plus petit decoupage \eri ant les cond itions
ci-dessus et on notd_(q) la liste des intervalles assocesag.

Etant donre un intervalle [ a; b de L(qg), nous avons la propree sui-
vante : si la distance minimalea unetat est pour (q;a), alors la distance
minimale pour (g;b 1) vaut soit , soit la distance minimale pour ;D
incemenee de 1 : tout plus court chemin depuis (q;a commence soit par
une transition d'action (et il est donc aussi possible depus (g;b 1) avec le
méme colt) soit par une attente jusqua (q; b | il n'est jamais ineressant
pour un plus court chemin de faire une transition d'action au milieu d'un
intervalle.

A partir des L(q), on construit une SKD restreinte aux con gurations
(g;@ a1 a est une borne gauche d'un intervalle de_(q). Cette SKD contient
des transitions d'action (de la SKD initiale) et des transitions de temps
pour passera l'intervalle suivant. Il sut alors d'utilis er l'algorithme du
Theoeme 3 pour la £mantique de saut pour obtenir la distance minimale
d(q;a sparant toutetat ( g;a de . Ensuite si d(qg;a) ¢, lintervalle
[a; b \eri e inegralement . En cas contraire, et si letat ( ;D existe et si
d(g;B <c,onsaitque b c+ d(b);brie .Ilreste alorsa fusionner les
intervalles adjacents satisfaisant .

La complexite polynomiale de I'algorithme est duea la possibilie de bor-
ner le nombre d'intervalle desSafiq;" ] par (j' | jjo) | au jjo repesente
le nombre de transitions issues de dans S | et donc de borner le nombre
de groupes detatsa consicerera chaqueetape.

Nous utiliserons une technique assez proche pour le modeleatking des
automates temporiesa une horloge qui gereralisent les SKD.

3.5.2 Model checking TCTL

Tleoeme 6 ([LMSO05]) Le model checking de TCTL sur les structures
de Kripke avec duees munies de la £mantique continue aweetats inter-
nmediaires ou avecetats d'attente est un probeme PSPACE-complet.

Il sut de montrer ce esultat pour la £mantique aveceta ts interme-

diaires. Cela se fait en eduisant une instance OI=ef8p09p1:::9|0n 1 ' de
QBFa un probeme de model checking Tcei(S) F ' . La SKD S est decrite
par la gure 3.6. On consicere qu'un chemin de (pa ¢, dansS cecrit une
valuation pour les p; selon la convention suivante : si le chemin passe pag
(resp. ) la valeur assoceea p; est? (resp. >).

35



Fig. 3.6 { SKD S pour la eduction de QBF.

On note S; I'ensemble desetats (deTcei(S)) sitlesa la distance }zé 2
depuis ¢p. Remarquons que chaqueetat deS; a deux successeurs danS;.;
a la distance 2' : le premier obtenu est en passant par; et le second en
passant parr?. Ainsi I'ensemble S, contient exactement 2" etats sites entre
rn 1 et gn et entre r | et g, et ils correspondent chacuna une unique
valuation pour les p; selon la convention decrite ci-dessus. De plus, chacun
de cesetats est aussi caraceri® par sa distancea letat ¢, : unetat sde S,
sittea la distance d de ¢, cenit la valuation 2 " 1 d (i.e. le € bit de
2" 1 dcorresponda la valeur de \erie de p; selon la valuation assoceea
s). Finalement on peut observer que la valeur dy © bit du nombre 2" 1 d
vaut 1 ssi letat swerie EFn 1q>.

Des lors, il sut de erier la formule TCTL suivante sur la structure S
pour obtenir une eduction du probeme initial :

AF-; EF-p AF4 :::EFpn 1 ' [EFz2n 11 =p]

3.6 Model checking TLTL et temps discret

Tout d'abord on peut noter que les deux £mantiques contines cen-
cident pour l'interpetation des formules de TLTL . Pour les versions tem-
poriees delLTL , le model checking est au moins PSPACE-dur puisqu'il est
ep PSPACE-complet dans le cas non temporis.

Dans le cas des SKB™, le probeme devient EXPSPACE-complet pour
TLTL et reste PSPACE-complet pour TLTL
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Treoeme 7 ([LMS05]) Pour les SKD* et les SKD avec mantique
continue ou £mantique de saut, nous avons :

{ Le model checking de TLTL et TLTL , est EXPSPACE-complet.

{ Le model checking de TLTL . est PSPACE-complet.

Ce esultat s'explique comme suit.

{ EXPSPACE-dur : Le model checking de TLTL sur les SKDPlest
EXPSPACE-dicile. Il est en e et possible de coder une exec ution
acceptante d'une machine de TuringM = (Q; ;Q;0r; T) sur un mot
w utilisant un espace 2¥i. On note n = jwj. Une con guration de M
est cecrite par une quence de 2 etats etiquees par [ ( Q).
Chaqueetat correspondanta une des 2 cases du ruban. La position de
letat de contréle indique la position de la téte de lecture. L'ogerateur
F-on permet d'aceder au contenu de la méme case pour la con -
guration suivante et permet donc de cecrire les transitions possibles.
On peut ainsiecrire une formule \ . qui caracerise les e»ecutions
accepees parM . Il sut ensuite de prendre la SKD S qui engendre
tous les mots sur [ ( Q) avec transitions de duees 1. Alors,w
est accepe par M ssi il existe une execution deS qui verie  y.w
(l.e.ssSiSF ' M w)-

{ EXPSPACE-facile : Pour montrer le coe EXPSPACE-facile o n utilise
le fait que la satisfaisabilie des formules de TPTL est EXPSPACE-
complet [AH94]. TPTL est une logique plus expressive qud LTL , par
exemple il est possible d'utiliser des horloges de formuledJn algo-
rithme en EXPSPACE est donc propos pour cecider si,etant donre

. . . do di ;
, il existe une execution de laforme 1 2 ,avec F
et a chaque ; estetiquet par un sous-ensemble de propositions ato-
miques de . Comme dans le cas non temporige, on peut eduire le
model checkingS F a un probeme de satisfaisabilie. On construit
une formule s qui cecrit les executions de S et il sut ensuite de
erierque s) estune formule valide, c'esta dire que s”:
n'‘est pas satisfaisable. Notons que la construction de s cependra de
la £mantique choisie.

{ Enn, il existe des algorithmes en PSPACE pour TLTL . :Celavient
du esultat de [AFH96] pour la logique MITL qui contient TLTL .
En e et, la \eri cation des modalies U ¢ avec 2f ; g se fait de
manere plus simple que lorsque les contraintes \=c" sont autorises.
Par exemple si I'on cherchea erier G(a ) F<20b), si on a cep
renconte un a et que on attend encore leb, rencontrer un nouveletat
a ne recessite pas de mesurer le temps le eparant de: celui-ci doit
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intervenira moins de 20 u.t. du premier a et donc a fortiori, il se
situeraa moins de 20 u.t. du second.

3.7 Conclusion sur la \eri cation des SKD

Le tableau 3.7 pesente le ecapitulatif des esultats exposs dans ce cha-
pitre pour les modtlesa temps discret. Il en ressort qu'il est possible d'avoir
des algorithmes de model checking temporiges e caces (pgnomiaux) a
condition de choisir la bonne logiqueou la bonne mantique : TCTL . ou
les structures de Kripkea duees 0/1.

SKD%!
[EMSS92, LSTO0]| $m. saut £m. cont.

TCTL ; P-complet
;3= PTIME-c P-c PSPACE-c
TLTL X PSPACE-complet
M EXPSPACE-complet
TCTL ; PSPACE-complet
M EXPSPACE-complet

Fig. 3.7 { Resultats pour les SKD

De tous ces esultats, celui concernant les SKD avec £maigue continue
et la logique TCTL . est srement le plus ineressant en pratique dans la
mesure al cette £mantique permet la synchronisation de pusieurs auto-
mates et aJ la logique est tep tes expressive.

3.8 Des SKD probabilistes

Avant de pesenter les esultats pour les automates tempaies, nous
cecrivons succinctement un travail portant sur les SKD avec probabilies et
non-ceterminisme [LS05].

Une structure de Kripke probabiliste avec duees (SKPD) eg un qua-
druplet S = (Q;0p;D;1) au Q est I'ensemble ( ni) detats, g est letat ini-
tial, | est la fonction detiquetage desetats par des propositions atomiques
etD Q | Dist(Q) est une relation de transition probabiliste : pour
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(g;; ) 2 D, estun intervalle ni designant les duees possibles de la
transition et  est une distribution sur lesetats de Q.

Le comportement d'une SKPD est le suivant :a l'arrivee dan s unetat g,
on choisit de manéere non-ceterministe une transition (q; ; ) 2 D, puis on
choisit toujours manere non-ceterministe une duee d2 , et on peut alors
evoluer dans letat °2 Q selon la probabilie (9.

Comme pour les SKD, on peut ¢ nir plusieurs £mantiques pour les
SKPD : une £mantique de saut et plusieurs £mantiques cotinues. Contrai-
rement aux SKD, la £mantique des SKPD se & nit hon pas en terme de
STT mais en terme deprocessus de Markov temporisg(PMT) : un PMT est
un quadruplet M = (S;sp;! ;1) au S est I'ensemble ( ni) desetats, sp2 S
est letat initial, ! S N Dist(S) est la relation de transition probabi-
liste (NB : une duee >ee est assoceea la transition) et letiquette lesetats
avec des propositions atomiques. Ici, nous nous ineresssa des SKPD et
des PMT fortement non-2Znon ai tout cycle de probabilie non-nulle a une
duee strictement positive. Nous renvoyons a [LS05] pour une description
cktailee de ces formalismes.

Pourenoncer des proprets temporiees et probabilistes, nous utilisons
la logique PTCTL (Probabilistic Timed CTL) qui contient des modalies
P, (1U ¢ 2avec/2f<; ; ;>g, 2Ry, 2f <; ;=; ;>getc2
N. Unetat s dun PMT wrie P, ( 1U ¢ »2) ssila probabilie p gu'une
execution issue deswerie U o 2, esttellequep/ , quels que soient
les choix non-ceterministes e ecties le long de I'execution. Par exemple, un
etat swerie P ( 1U ¢ ») ssila probabilie minimale , pour les choix non-
ceterministes, d'avoir une eecution satisfaisant U . » est sugerieurea

Il est alors possible denoncer qu'un probkeme est suivi par le declen-
chement d'une alarme en moins de 100 millisecondes avec uneopabilie
superieurea 0.99 :

probeme ) P g.99(F 100 alarme

La logique PTCTL contient aussi l'ogerateur D; () pourenoncer une
contrainte sur l'esgerance de la distance minimale pour ateindre un etat
\eri ant .

Le premier esultat porte sur la \eri cation d'un process us de Markov
temporie :
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Proposition 2 ([LS05]) Etant donres un processus de Markov temporis
fortement non-2non M = (S;sp;! ;I), et une formule de PTCTL au
la plus grande constante est , cecider M [ peut se faire en temps

Ojj ((Sjj'y c )+ poly(jMj))
L'icee de l'algorithme est la suivante. Consicerons le cas d'un ogerateur

P ( 1U ¢ 2). On suppose que l'on connat la valeur de \erie des sous
-formules 1 et  pour tous lesetats du PMT M. On va alors calculer,

issues de letatserient ;U ; 2. Notons que le termef (s;i+1) se ¢ nit
aiementa partir des f (s®j) pour s°2 Setj .
Par exemple, pourP ( 1U . »2), nous avons l'algorithme suivant? :

P (1U¢ 2):
fori:=0to c
forj :=0to n
if s o2thenletf(sj;i):=1
else
ifsj6 1_ othenletf (sx'i) =0
else letf (sj;i) := max (9 f(s%i d
(sidi )2t g

Dans lenon@ de la proposition 2, le terme poly(M) qui apparat dans
levaluation de la complexit, provient du calcul de la pr obabilie maximale
(ou minimale) pour unetat de verier ;U » dans un processus de Markov :
ce type de Until non-borre peut se traiter en pratiquea l'a ide de nmethodes
de programmation lireaire. La complexite polynomiale vi ent de la possibilie
d'utiliser la methode de I'ellipsoede [BA95].

Comme pour les SKD, on peut donc & nir pour les SKPD une £man-
tigue de saut ou des £mantiques continues (avec etats irérmediaires ou
etats d'attente) en terme de PMT. Pour \eri er qu'une SKPD \erie une
formule 2 PTCTL, on peut utiliser l'algorithme ci-dessus sur le proces-
sus de Markov temporige repesentant sa £mantiqgue. Neanmoins la taille
de ce PMT est exponentielle dans la taille de la SKPD initiale(du fait des
constantes enteres repesentant les duees), il est doc petrable de ce-
velopper des algorithmes ad-hoc pour les SKPD. Nous avons tamment
obtenu les esultats suivants a1 PTCTL . designe le fragment dePTCTL
sans les contraintes exactes \=c" dans les operateurs U :

2a) s, S1,...,5n est uneenuneration de S telle que sii > | , alors il n'existe pas de
chemin entre i et j de duee nulle et de probabilie strictement positive.
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Tleoeme 8 ([LSO05]) Etant donrees S = (Q; qo; D;l) une SKPD et
une formule de PTCTL . dans laquelle la constante maximale est ,

nous avons :

{ Pour \eri er si est satisfait par S pour la £mantique de saut, il existe
un algorithme en tempsO | j (jQj jDj Cmax)+ poly(jSj)

{ Pour \erier si est satisfait par S pour la mantique continue, il
existe un algorithme en tempO (j j3 jDj® cmax)+ poly(j j jDj jSj)

Ces algorithmes sont exponentiels ey j dans la mesure ai la constante
Cmax €St codee en binaire. Neanmoins ils montrent que la compl&ie en
programme est polynomiale.

Nous avons aussietude la complexie de ces probemes ¢ de plusieurs
variantes. Tout d'abord, nous avons monte que \eri er la (simple) formule
P (F ¢P) pourles SKPD sans non-ceterminisme (dans toutetat g, il existe
un unique (q; ; ) 2 D et est eduita une seule duee) et munie de
la £mantique de sautetait cep un probeme NP-dur. En e et, on peut
facilement coder le probeme (NP-dur) \K -th largest subset” [GJ79] etant

B, la question est de savoir s'il existe au moinK sous-ensembles d&
dierents tels que la somme de leursebements soit inr ieurea B ) sous la
forme d'un probeme de model checking. Il su t de consicer er la SKPD sans
non-ceterminisme de la gure 3.8 et la formule P 2%(F s P).

Fig. 3.8 { SKPD pour le K -th largest subset.

Cela entra™me que le model checking pour les SKPD est NP-dugt coNP-
dur méme pour une structure sans non-ceterminisme et muneé de la £man-
tigue de saut (la plus simple). Ce esultat souligne la di ¢ ule du probeme
et explique la pesence de la constantecnax dans les algorithmes cecrits
ci-dessus.

Nous avons aussi consicee le cas du fragmengualitatif PTCTL %t ai
I'on ne peut comparer les probabilies (minimales ou maxinales) qu'avec les
constantes 0 ou 1. Nous avons monte que le model checking deTCTL %!
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sur les SKPD avec la £mantique de sautetait un probeme PSPACE-dur. Le
tableau suivant esume les esultats obtenus pour les stuctures de Kripke
probabilistes avec duees dans [LS05]. Le symbolgsignale que la complexie
en programme est polynomiale.

SKPD sans ceterm. DPS
sem. saut sem. cont. sem. saut sem. cont.
PTCTL 0:;1 P-complet P-complet P-dur P-dur
dans PSPACE | dans EXPTIME )
PTCTL % b-complet PSPACE-complet | PSPACE-dur PSPACE-dur
dans EXPTIME dans EXPTIME
PTCTL NP-dur et coNP-dur
dans EXPTIME )
PTCTL P-dur PSPACE-dur PSPACE-dur PSPACE-dur

dans EXPTIME

dans EXPTIME dans EXPTIME

dans EXPTIME
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Chapitre 4

Automates tempories

4.1 Introduction

Les automates tempories ontet introduits par R. Alur e t D. Dill dans
les anrees 90 [AD90]. Il s'agit d'automates classiques mua d'horloges qui
evoluent de manere continue avec le temps. Des conditiols sur la valeur
de ces horloges permettent d'inegrer des contraintes terps-eel dans la des-
cription du comportement de ces moctles. Depuis leur intraluction, de nom-
breuses variantes d'automates tempories ontet propoees, ici nous nous
contentons d'une ¢k nition simple de ces moctles et hous nentionnons juste
guelques variantes classiques.

A chaqgue transition d'un automate temporie, est assocee une garde
(une contrainte sur la valeur des horloges) decrivant quand la transition
peut &tre execuke, et un ensemble d'horloges qui doivent &te remisesa 2ro
lors du franchissement de la transition. Chaqueetat de cotréle contient un
invariant (une contrainte sur les horloges) qui peutestreindre le temps d'at-
tente dans letat et donc, d'une certaine manere, forcer I'execution d'une
transition d'action. Cette notion d'invariant a donc pour p rincipale fonc-
tion d'introduire de la vivacie dans le mocle, comme peuvent le faire des
conditions dequie (du type B wchi ou Melller).

Le domaine de tempsT que nous consicerons esk. mais la plupart des
esultats pesents ici ne sont pas modies lorsque I'o n consicere N.

4.2 [ nitions

Quelgues notations. Soit X un ensemble d'horlogesa valeur dansk. ,
on note R: * I'ensemble des valuations pourX . Comme expliqe dans le
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chapitre 2 pour les horloges de formules, on utilises + d pour designer la
valuation incemente de d 2 R, et v[r 0] pour celle a les horloges de
r X ontee remisesa 2ro.

On appelle contrainte atomique simple (ou rectangulaire) une formule
de la formex / k avecx 2 X, k2 Net/ 2f=;<; ;> g .On appelle
contrainte atomique diagonale(ou triangulaire ) une formule de la formex
x%/k . On note C(X ) I'ensemble des combinaisons bookennes de contraintes
atomiques surX.

Formellement, un automate temporie est e ni comme suit :

e nition 7 (Automate tempori®) Un automate temporie A est un
7-uplet (Q;0o; ;X;! a;lnv;l) avec :
{ Q est un ensemble ni detats de contréle ou localies,
M 2 Q est letat initial ,
est un alphabet d'actions,
X est un ensemble ni d'horlogesé valeurs eelles positives),
F'a Q C((X) 2% Q est un ensemble ni detransitions ;
e=hy;g;a;r;fi 2! A repesente une transition de q vers ¢°, g est
la garde assoceeae, a2 est letiquette de la transition, et r est
'ensemble d'horloges devant étre remisesa 2ro. On na q!g;a;r q’une
telle transition,
{ Inv : Q! C (V) assaocie uninvariant a chaqueetat de contréle,
{1:Q! 2PoPetiquette lesetats de contrle par les propositions ate
miques qu'ils \eri ent.

{
{
{
{

Un exemple d'automate temporie est donre sur la gure 4.1. Cet au-
tomate decrit une minuterie : on part de la localie initia le OFF, a tout
moment on peut appuyer sur le bouton (actionb) et passer dans letat ON
avec I'horloge x remisea 2ro. Le temps peut skcouler tant que la valeur
de l'horloge est inkrieurea 10 @ tout moment une pression sur le bou-
ton permet de remettre xa 2ro) et lorsque x = 10, la transition i rarmene
l'automate dans letat OFF.

Unetat ou une con guration d'un automate temporie est une paire
(;v) 2 Q R:* a1 grepesente letat de controle courant et v une valuation
pour les horloges.

La mantique d'un automate temporie est ¢ nie sous la forme d'un
syseme de transitions tempori®e a les transitions sont soit des transitions
de temps, soit des transitions d'action.

I nition 8 (&mantiqgue des automates tempories) La £mantique
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true;b;x :=0 x  10b:x:=0

x =10;1i;

Fig. 4.1 { Exemple d'automate temporig : une minuterie

d'un automate temporie A = (Q;qo; ;X;! a;Inv;l) est e nie parle STT
Ta =(S;Sm ;! 1)
{S=Q R.*%,
{ st =(; Vo) avecvo(x) =0; 8x 2 X,
{ ! corresponda deux types de transitions :
{ Les transitions d'actions : (q;V)! * (g®Vv9 ssi 9g!¥*" P 2! A et
VE g, Vo= v[r 0] et VvPE Inv (9.
{ Les transitions de temps : Soitt 2 R.. (q; V) ! (g;v+t) ssiv+toF
Inv (g) pour tout 0 t° t.
{ 1(g;v) = I(g) pour pour tout g.

Informellement : le syseme part de la con guration initia le etat de
controle g et toutes les horlogesa 2ro), puis e ectue deux types de tansi-
tions : Les transitions d'action si la valeur courante des hooges le permet
(ce type de transition s'e ectue de manere instantaree, leur duee est nulle,
et certaines horloges peuvent étre remisesa £ro) et legransitions de temps
qui augmentent toutes les horloges d'une méme duee (les drloges sont
synchroneg en respectant l'invariant assocea letat courant.

Comme explige dans le chapitre 2, nous avons not lesetijuettes des
STT de la forme (0;a) aveca2 par a, etcelles de laforme(, )part;le
STT assocea un automate temporie a donc ses transitiorsetiqguetes par
unekmentde ouunekmentde R..Evidemmentlorsque nous consicerons
I'accessibilie ou le model checking de propreesenonees en logique tem-
porelle, letiquetage des transitions n'intervient pas, seules les propositions
atomique sur lesetats nous ineressent.

On peut noter que les sysemes de transitions engendes paun auto-

45



mate temporie \eri ent deux proprees de fermeture s uivantes (additivie
0 0
temporelle) : (1) sisd ' Let sl sPavect;t°2 R, , alorss "' s% et

2)sid ' stavect 2 Ry, alors80 t° t, 9s®t.q. § ¥ 0t s00f 0
En n notons aussi que toute execution non-Znon de ces STT\eri e la pro-
pree de \variabilie nie": pour tout intervalle de te  mps ni, le nombre
detiquetages dierents de propositions atomiques est ni.

Executionsequitables, non-£non etc. La densit de R; requiert une
discussion sur le type d'executions que nous souhaitons oicerer pour re-
pesenter le comportement d'un syseme. En e et, la e n ition du STT Tp
rend possible I'existence d'executions convergentes coposes de transitions
de temps a le temps progresse mais sans diverger. Or lorsqu'on s'ineres-
seraa \eri er des proprees du type\ il est toujours vr ai qu'apes l'envoi
d'un message, sa eception a lieu dans un celai inerieura 10 unie de temps
(ut)", on souhaite \eri er qu'apes lemission, toute excution contient un
etat\leception”en moins de 10 ut, et cette quanti cation sur\toutes les ee-
cutions"ne doit pas porter sur ces excutions convergents. On souhaite donc
disposer de crieres d'acceptation sur les executions an de se restreindrea
celles qui sont pertinentes pour le sysemeetude. Par exemple :
{ Exegj, : Restriction aux excutions divergentes : pour toutt 2 R, , |l
existe un pexe de (noe = 9 tel Time( ) >t.
{ Exegy : Restriction aux excutions comprenant un nombre in ni de
transitions d'action.
Enn, on peut noter Exe¢ la combinaison des deux crieres ci-dessus,
c.a-d. les executions divergentes contenant un nombre m ni de transitions
d'action.

Une execution d'un STT assoceea un automate tempori®e sera decrite
par une squence de la forme d; Vo) 1% (vl 1 111 (ohivn) : une
alternance de transitions de temps et d'action.

Mots et langages tempori®s. On associe naturellement un mot tempo-
rie (w;t)2 ' T'auneewecution :w; estalorsle symbole de ldeme
transition d'action de et t; est la datea laquelle cette transition a eu lieu,
i.e. Time( ji). On peut alorsetudier les proprees des langages temporises
selon les dierentes conditions d'acceptation (Beichi, Melller, etc.) | voir
notamment [AD94].
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Remarque 1 Dans notre cadre, une execution peut donc se voir soit comme
une evolution continue qui associe a chaque date une' valuation de pro-
positions atomiques, soit comme le mot assoce, c'estadire une squence
devenements (actions) daes. On retrouve ces deux poirts de vue dans la
literaturea travers les notions de £mantique \pointw ise" \xenement dae)
ou\interval-based" gvolution continue :a chaque inter valle de temps est as-
soce une valuation des propositions atomigues) [Ras99]Dans ce document,
nous adoptons le point de vue \interval-based" pour les logues temporelles,
et le point de vue \pointwise" pour les logiques modales.

Sous-classes. On peut consicerer plusieurs familles d'automates tempo-
ries qui correspondenta des sous-classes du moctle drit ci-dessus.

{ Automates sans contrainte diagonale (AT¥) : les gardes sont res-
treintes aux combinaisons bookennes de contraintes atoigques simples.
Cette sous-classe est tes souventetudee. Il est bien onnu que I'ajout
des contraintes diagonales n'augmente pas l'expressidtdu modtle
dans la mesure al, pour tout automate A, il est possible de construire
un automate temporie A° sans contrainte diagonale bisimilairea A
(voir [BDGP98]). Un esultat ecent a reanmoins monte que les con-
traintes diagonales apportaient de laconcision [BCO5].

{ Automatesa une horloge (1C-AT) : la temporisation est donc simpli-
ee , nous verrons que cette classe admet des proprees articuleres
pour le model checking. De manere analogue, on notera 2C-R les
automates temporiesa deux horloges.

{ Automate \temps eel" ( real-time automata) : il s'agit d'AT avec une
seule horloge qui est remisea Zzroa chaque transition daction [HJ96].
Ces mockles ont notamment et etudes du point de vue th eorie du
langage [DimQO0].

Extensions des automates tempori®s. Les AT peuvent étre vus com-
me dessysemes hybrides lireaires [Hen96] particuliers avec des variables
dynamiques de pente 1, des contraintes et des misesa jour pi#culeres.
Notons que les esultats de decidabilie pour les AT sont tes sensiblesa
toute variation sur ces trois caraceristiques du modele. Quelques classes k-
cidables existent reanmoins, par exemple les automates Hyrides rectangu-
laires [HKPV98], ou certaines variantes avec misesa jouetendues [BDFP04].
Nous renvoyonsa [HKPV98, ACH* 95] pour des pesentations gererales sur
les sysemes hybrides lireaires et leurs sous-classesdidables.

Lou plusieurs, si des actions sont e ectiees en temps 0
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Composition paraléle. La composition paralele sur les automates tem-
pories se e nit de manéere standard avec une table de synchronisation sur
les actions de . Pour lecoulement du temps, on suppose queles STT as-
soces aux automates sont fortement synchronises.

4.3 Resultats classiques sur le model checking des
automates tempories

4.3.1 Graphe des egions

La pesence des valuations d'horloges produit un nombre imi de con -
gurations pour un automate tempori®. Il est donc recessdre d'utiliser des
techniques particuleres pour \eri er des proprees classiques comme l'ac-
cessibilie ou plus gereralement des proprees dec rites avec des logiques
temporelles.

Nous rappelons ici une technique bien connue, lgraphe des egions pro-
pose par Alur et Dill pour analyser le comportement des aubmates tempo-
ries. Tout d'abord, nous consicerons le probeme de 'accessibilie d'unetat
de contrble. Les probkeme est donc le suivant :Etant donres un AT A et
unetat de contréle ge, est-ce quege est atteignable depuis la con guration
initiale s,;; ? Pour cela, nous allons remplacer ce probeme d'accessiit
sur le syseme de transitions in ni Ta par un probeme d'accessibilie sur un
graphe ni | l'automate des egions { Ra. Lesetats de Ra correspondent
a des ensembles de con gurations deA \eri ant les mémes proprees d'ac-
cessibilie. Plus peciement sesetats sont desek ments deQ (R+*)-

est une equivalence sur les valuations d'horloges telle g (1) (R+*)-
est ni et (2) pour tout uetvavecu Vv,ona:(q;u)et(qg;Vv) permettent
d'atteindre les mémesetats de controle.

Notons que pour avoir les mémes etats accessibles, il sutde pouvoir
executer les mémes transitions d'action (donc de satisfae les mémes gardes),
d'arriver dans des con gurations equivalentes (apes les remisesa 2ro) et
de pouvoir simuler les mémes transitions de temps. E ectiement la relation

peut se e nir comme une bisimulation de temps abstrait (au sens ai I'on
n'exige pas d'attendre les mémes duees depuis deuxetatequivalents).

Lequivalence  depend de la constante maximale | noee M | ap-
paraissant dans les gardes et les invariants de l'automateomnsicee. On
note Gy (X) le sous-ensemble de&C(X ) au les constantes appartiennenta

En fait, pour , il sut de prendre lequivalence ¢, (x) induite par
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i 7

0 1 2 X
Fig. 4.2 { Exemple de R+*)- , avecM =2 et X = fx;yg

- M

I'ensemble de contraintes deGy (X ). On peut en e et montrer que g, (x)
est une bisimulation de temps abstrait et elle est clairemend'indice ni.

Si on consicere le cas deX = fx;ygavecM =2, lequivalence g, (x)
engendre 72 classes déquivalences repesenees sur lRigure 4.2 sous la
forme de points, segments ou surface® I'avenir nous noterons \ lequi-
valence g, (x)- La zone griee correspond aux valuations \eri ant (1 < x <
)" O0<y< D" (x>y>x 1)

Dans le cas des automates temporiges sans contrainte diagale, on utilise
habituellement une autre equivalence c nie de manéere ad-hoc (voir par
exemple [AD94]). Dans tous les cas, le nombre de classes @iivalence est
exponentiel dans le nombre d'horloges et exponentiel dan®Icodage de la
constante M .

Le graphe des egionsdesigne le graphe ni dont lesetats sont deseé-
ments de R+*)- . €t muni de transitions repesentant lecoulement du
temps. Une egion de A cesigne une classe dequivalence de . On ap-
pelle 'automate des egionsle graphe ni R dont lesetats sont deseements
deQ (R:+%)- . - L'automate des egions peut se voir comme le esultat
d'un produit particulier entre entre A et le graphe des egions.

Etant donree une valuation u, on note [u] la classe dequivalence de
contenant u. Lequivalence |\ etant une bisimulation de temps abstrait
pour les gardes deGy (X ), toutes les valuations d'une classe de (R+*)- "
\eri ent les méme gardes de G, (X ), on note [  lorsque les valuations
de erient . De plus,etant donrees deux valuations u et v de , les
valuations u[r 0] et v[r 0] appartiennenta la méme classe (note

[r 0]) pour tout r  X. Enn on ¢ nit une ogeration  Succ sur les
classes :Sucd ) est la egion, si elle existe, u+t] 6 telle queu 2
t2Rs,et(u+td= _[u+tg=[u+t]) pourtout0 t°<t. Sinon on
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e nit Sucq )= dans le cas a toutes les horloges sont superieuresa .
Sucq( ) corresponda la premere egion atteignable depuis parecoulement
du temps (ou elle-mé&me si le temps ne fait plus changer de egion).
Toutes ces operations sont aiement calculablesa partr des ¢ nitions
de . Celapermet de  nir 'automate des egions de A [ACD93]: Ra =
(S%sS;! ;) avec:
{8%9=Q (Re¥)= .
{ s3=(; o)avec o=[vo,
{ ! se decompose en deux types de transitions :
{ Lesactions: (q; } * (® 9ssiog®™ ¢®2! , Eg, °= [r O]
et °F Inv(P.
{ Lescelais: (qg; } (g;Sucd )) ssiSucq ) F Inv(Qg).

Il'y a aussi correspondance entre les executionsde A et celles deRp :
Pour toute execution ( gp; Vo) g (on; ve) e ..y (oh;vn) de A, il existe
une execution (g; of '™ (t; 1)} '® i1 1* (o n) dansRa (et eci-
proquement).

En conclusion, on a le esultat classique suivant :

Theoeme 9 ([AD94]) Unetat de controle g= est atteignable dans un au-
tomate temporie A ssi unetat de la forme (ge; ) est accessible dan® a.

Cela donne clairement un algorithme pour cecider de I'accesibilie d'un
etat de controle.

Model checking TCTL. La technique que nous venons de pesenter
s'adaptea la \eri cation de formules de TCTL [ACD93]. Par exemple, pour
la version deTCTL avec ogerateurse_ U (_et A_U _, il sut de construire
un graphe des egions avec une horloge suppementaire a n de mesurer les
klais £parant deux con gurations le long d'une execution. Pouretiqueter
lesetats (q; ) de l'automate des egions qui satisfontE' 1U (' 2, il sutde
\erier si la formule ( CTL) E' 1U(Px, g ' 2) est vraie en ([; [x 0]))
@ P g est une proposition atomique etiquetant les egions a1 x c:
I'horloge x nétant jamais remisea zro le long du chemin, la proposition
Pix g indique bien que le tempsecouk pour atteindre ' » satisfait  c.

Si on consicere les versions defCTL avec des horloges de formule, il
sut d'ajouter ces horloges au graphe de egions et d'adapter l'algorithme
detiquetage classique deCTL dans le méme esprit que ci-dessus.
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4.3.2 Complexie de l'accessibilie

L'accessibilie d'unetat de contréle est un probeme d i cile :

Treoeme 10 (JAD94]) L'accessibilie d'unetat de contréle dans un au-
tomate temporige est un probéme PSPACE-complet.

Ce esultat est monte pour le test du vide pour le langage reconnu par un
automate temporige mais il est clairementequivalenta c elui de I'accessibilie.
L'icke est de coder le comportement d'une machine de TuringM borree en
espace lireaire sur un motw sous la forme d'un automate temporise.

Une construction possible [ALO2], que nous evoquerons pata suite,
consistea e nir un automate temporiee Ay . dont lesetats de controle
sont des paires (I;i) a1 g est unetat de M et i un entier indiquant la po-
sition de la tete de lecture sur le ruban (1 i j wj). Le contenu des cases
du ruban est coce avec des horloges. On suppose que l'alphabde M est
compos de deux lettresf a; bg, on va utiliser deux horloges pour chaque case
i : X;j etyj. On adopte la convention que la case contient un a (resp. unb)
ssix; = i (resp.x; >Vy;). Ce codage a la particularie d'etre stable visa-vis
de lecoulement du temps. De plus,ecrire un a consisteraa remettre x; et y;

a &ro, etecrire un b consistea laisser passer un temps strictement positif
puisa remettre y;a 2ro. En n, un simple test x; = y; oux; >y; sut pour
tester la valeur d'une case du ruban.

Il reste a & nir les transitions de Ay .w. Supposons qu'il existe une

transition de Ay . de la forme suivante? q !'Fb:r d® alors on ¢ nira les
transitions (q;i)!g;Step;r (Pi+1)sii+1 jwjetas gestx; =y etr est
fyig. A n de garantir qu'un celai strictement positif pare d eux transitions
discetes, on ajoutera une horloget et on compktera chaque garde avec la
contrainte t > O.

Enn il faut rajouter une transition dont lI'objectif est d' ecrire sur le
ruban le mot initial w. La taille de Ay .w est bien polynomiale enM . Une
transition d'action de I'automate temporise correspond a une transition de
la machine de Turing M . Ici nous utilisons des contraintes diagonales, mais
nous pourrions faire un autre codage : la complexie de l'acessibilie ne
epend pas de la pesence ou non des contraintes diagonaeEn n, notons
aussi que nous n'utilisons pas letiquetage des transitios de l'automate :
toutes les transitions sontetiquektes par le méme label

Deux esultats plus pecis ontee monte par Courcoub etis et Yannaka-
kis :

2a=b=rsigni e\lire a,ecrire b et ceplacer la tete de lecture vers la droite"
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Treoeme 11 (JCY92]) { L'accessibilie d'un etat de contréle dans

un automate temporiga trois horloges (ou plus) est PSPACE-complet.

{ L'accessibilie d'unetat de contréle dans un automate temporie a
les constantes appartiennentaf 0; 1g est PSPACE-complet.

Bien sor si I'on borne le nombre d'horloges et la constante raximale, on
obtient un probeme NLOGSPACE-complet dans la mesure ai la taille du
graphe des egions ne cepend que de ces deux paranetres.

4.3.3 Complexie du model checking de TCTL

Le model checking deTCTL n'est pas plus di cile que l'accessibilie :

Treoeme 12 ([ACD93]) Le model checking de TCTL sur les automates
tempories est un probeme PSPACE-complet.

Le coe PSPACE-dur vient directement de la possibilie d'enoncer les
proprets d'accessibilie dans les AT. Pour montrer qu 'il est dans PSPACE,
il su t de consicerer un algorithme de model checkinga la v oke sur le graphe
des egions : pour \eri er une propret , il est susan tde ne stocker que
j ] con gurations et de proeder de mangere non-determinis te.

4.3.4 Complexie du model checking de TLTL

Pour le temps lireaire, nous avons les esultats suivants:

Treoeme 13 ([AFH96]) { Le model checking de TLTL sur les auto-
mates tempories est un probeme indecidable.
{ Le model checking de TLTL . sur les automates tempories est un
probeme PSPACE-complet.

Ces esultats soulignent clairement lI'importance des cotraintes exactes
\=c" dans les formalismes de speci cation. Le premier est bas sur la preuve
d'incecidabilie de la logique MTL . On peut noter que ce esultat cepend
fortement du choix de la £mantique \interval based" (cf. la remarque 1) :
dans [OWO05] il est monte qu'avec la £mantique \pointwis e"la logique MTL
est cecidable.

Le second provient du fait queTLTL . corresponda la logiqueMITL o1 ,
c'esta dire lorsque les intervalles assoces aux modakis Until contiennent
soit la borne gauche 0, soit la borne droitel .
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4.4 Complexie du model checking des logiques
modales temporiges

Le premier esultat porte sur L. et ses variantes :

Theoeme 14 (JALO2]) Le model checking de L , L. etL surles
automates temporises est EXPTIME-complet.

{ La preuve de duret se fait pour le plus petit fragment, c'esta-dire L .
On peut coder la non-acceptation d'un motw par une machine de Tu-
ring alternante borree en espace lireaire sous la forme din probeme
de model checking pour une formule de. .

L'icee de cette eduction consistea reprendre la construction de Ay w
pour la machine de Turing borree en espace lireaire cecrte peedem-
ment avec des transitions Acc dans les con gurations gagndes, et
d'utiliser la formule de L suivante pour coder le caracere alternant
deM 3: =max( X;[Acc]?” [ ][step]h ihstepi X). Onenonce ainsi
que letat courant (OU) n'est pas acceptant et que quelle que soit la
transition de la machine M choisie ([ J[a]), il existe alors une transition
depuis cetetat (ET) qui anmenea unetat qui n'est pas acce ptant etc.

{ L'appartenancea EXPTIME s'explique par le fait que I'on p eut uti-
liser un algorithme standard de -calcul sur le graphe des egions. Ce
dernier a une taille exponentielle en | j + jAj)? et l'algorithme pour
le -calcul s'execute enO((j j jR aj)") au alt cesigne le nombre d'al-
ternations dans [EL86], que l'on peut majorer par . On obti ent
donc un algorithme exponentiel en  (j j+ jAj)?.

On a méme un esultat plus n :

Tkeoeme 15 ([ALO2]) { La complexie en programme du model che-
ckingde L; ,L. etL est EXPTIME-complete.

{ La complexie en speci cation du model checkingde L. ,L. etL est
EXPTIME-complete.

Le premier point cecoule directement de la construction peedente : la
formule utilisee pourenoncer la non-acceptation du mot w par la machine
de Turing alternante M ne cepend ni dew, nide M .

La esultat pour la complexie en speci cation s'obtien ta l'aide d'un
codage egerement dierent. L'icee est d'utiliser une formule ., delL
pour enoncer la non-acceptation dew par M 4 sur l'automate nil | un

30n suppose qu'il y a une alternation stricte desetats OU/ET  dans l'automate M .
4M designe une machine de Turing alternante borree lireair ement en espace.
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automate sans horloge ni transition, qui ne peut que laissepasser du temps.
La formule .y va utiliser des horloges pour coder le contenu du ruban
(comme pour l'automate, nous aurons deux horloges; et y; pour chaque
cellule i), jwj horloges pour coder la position de la téte de lecture sera
inErieurea 1 ssi la téte de lecture se trouvea la positioni) et jQpy j horloges
pour indiquer letat de contréle courantde M (p; sera inkrieurea 1 ssi letat
de controle courant estj). Il est alors possible de coder toutes les transitions
de M dans la formule deL ainsi que son comportement alternant.

Les fragments de L. . Nous renvoyonsa [ALO2] pour une pesen-
tation detailbe de tous les esultats concernant les nombreuses logique
modales temporiees que l'on peut ce nir comme fragment de L. . Ici,
nous mentionnons juste deux points :

{ Le model checking des logiqued.s, SBLL et Lgs est PSPACE-complet
puisque chaque probemeA [ ' peut se ramenera un probeme d'ac-
cessibilie sur un produit A T a1 T- est un automate de testde taille
polynomial en' . Chacune de ces logiques impose des restrictions sur les
disjonctions et les modalies hai et hi : on peut montrer que lever une
seule de ces restrictions rend le model checking EXPTIME-caplet.

{ Méme si I'on supprime les ogerateurs de point xe dansL; ,L. etL,
le model checking reste PSPACE-dur. La seule pesence d'litinges et des
modalies de base su taenoncer des probemes di ciles et ce, méme sut
le processusil (i.e. la complexie en sgeci cation est PSPACE-dure).
En fait, tous ces probemes sont PSPACE-complets.

1°2)

4.5 Complexie du model checking des automates
a 1 ou 2 horloges

45.1 Accessibilie

Le premier esultat pour les 1C-AT concerne l'accessibile :

Treoeme 16 ([LMS04]) L'accessibilie d'unetat de contrble dans un
automate temporiga une horloge est un probeme NLOGSPACE-complet.

Le coe NLOGSPACE-dur vient du cas non temporie. Pour montrer le
coe NLOGSPACE-facile, on utilise un algorithme non dete rministe base sur

les constantes apparaissant dans les contraintes d&. Une con guration de
A est une paire @;V) a1 v cesigne la valeur courante dex. Pour decider si
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une transition 0,'@’;"’“r d®est tirable, il sut de connatre dans quel intervalle

Ic:ci+1l, [G;G] ou Jek; 1 [ la valeur v se situe. Il sut donc de coder une
con guration par une paire (g;n) ai n designe le nunero de l'intervalle
(n  2k+2et k j Aj). Etant donree une con guration cocee de cette
manere, il sut, pour cecider de la valeur de \erie d'u ne gardex c, de
compter le nombren; de contraintes distinctes inkrieuresa c et le nombre
n, de contraintes sugerieuresa c : l'intervalle nunmero n verie X C ssi ssi
5 niet k npsinestpair, et npet™  k nysin
est impair. Le fait d'utiliser le nunero de l'intervalle pe rmet d'obtenir un

algorithme en espace logarithmique.

Ce esultat signie que la complexie de l'accessibilite dans les auto-
mates temporigesa une horloge est identiquea celle de Bccessibilie dans
les automates classiques.

Par contre, ces que I'on consicere deux horloges, nous ol&vons un saut
de complexie :

Treoeme 17 ([LMS04]) L'accessibilie d'unetat de contrble dans un
automate temporisaa deux horloges est un probeme NP-du

apg des entlers et une valeur entereb. On peut eduire ce probbme au
probeme de l'accessibilie de G dans l'automate temporie de la gure 4.3.

x=az;x:=0 X=ap;x:=0 =0
y=b"x=0

OCOCOI “»O—>@

Fig. 4.3 { Codage de SUBSET-SUM avec un 2C-AT

Notons que cet automatea deux horloges est tes simple pusque I'horloge
X est remisea 2roa chaque transition. Consicerer deux horloges au lieu
d'une horloge unique induit donc un saut de complexie méne dans ce cas
particulier.

4.5.2 Model checking TCTL

Automates a une horloge. Lorsque I'on consicere le model checking
des automates temporisesa une horloge pour une formule d&CTL , nous
retrouvons la complexie des automates avec un nombre quebnque d'hor-
loges :

Treoeme 18 ([LMS04]) Le model checking de TCTL sur les automates
temporigsa une horloge est un probéme PSPACE-complet
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L'appartenancea PSPACE provient de la complexie du model checking
de TCTL dans le cas cereral. Le coke dur peut se montrer avec la méne
technique que celle utilisee pour prouver que le model chéing TCTL sur
les SKD avec £mantique continue est PSPACE-dur (Treoeme 6).

Par contre, nous avons le esultat suivant qui montre gqu'il est possible
d'avoir des algorithmes e caces sur les automatesa une hologe lorsque I'on
utilise la logique TCTL

Treoeme 19 ([LMS04]) Etant donree un automate tempori® a une
horloge A = (Q;q0; ;fxg;! a;Inv;l) et une formule de TCTL . , cb-
cider Ta E  peut se faire en tempsO j ° jQj° j! Ajd .

L'algorithme pour TCTL . surles 1C-AT est assez proche de celui pro-
po< pour le model checking deTCTL . surles SKDa smantique continue,
reanmoins ici nous sommes facea quelques di cules suppementaires car
les horloges ne sont pas toujours remisesa 2ro apes cliue transition.

L'objectif est donc le calcul d'unions d'intervalles Saffq;' ] pour toutes
les sous-formules de . Outre le fait que nous manipulons des positionsa
valeurs dansR.: (mais les bornes de ces intervalles sont toujours des entir,
une autre dierence par rapport aux SKD est que les intervalles peuvent étre
ouverts ou fermes,a gauche commea droite. On note Csty I'ensemble des

constantes apparaissant dans les contraintes d& (on suppose que @ Csty).

Consicerons le cas de def E' U . .SoitB I'ensemble de constantes com-

pos de Csty et de toutes les bornes des intervalles d&atfiq;' ] et Safq; ]

pour tout g. On note B d:Effbo; bi;:::;bg en supposantby =0 et b < bj4;.

On appelle | g I'ensemble d'intervalles |oy; ko], bo; baf, [br; ], ..., 11 [
Tout intervalle 2 | g \eri e les mémes gardes de l'automateA, et unifor-
mement ' ou:',et ou: .
Le point ck de l'algorithme consistea construire un graphe G dont les
etats vont correspondrea des paires (@; ), que I'on va utiliser pour construire
les Saf[q; ]. Les transitions de G sont soit des transitions d'action (de A),
soit des transition de temps (abstrait : il n'y a pas de duee) qui permettent
de passera l'intervalle adjacent.
Les positions contenues dans un intervalle 2 | g ont un comportement
su samment proche pour que l'on puisse leur associer une fottion de duee
g I R: qui associea chaque position de lintervalle la duee miri-
male pour atteindre unetat \eri ant (le long d'un chemin weriant ') et
pour que ces fonctions de duee aient une structure particlere : elles sont
constantes pour une partie gauche de puis sont cecroissante (pente -1)
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pour la partie droite. La partie gauche de l'intervalle comprend les positions
dont un plus court chemin remet xa 2ro avant de laisser passer du temps.
La partie droite (pente -1) contient les positions dont un plus court chemin
laisse passer du temps (pour atteindre au moins la borne drtg) avant de
remettre xa 2ro °. On peut bien sar avoir une partie gauche vide ou une
partie droite vide. La gure 4.4 donne un exemple de fonctiors de duee
pour une quence d'intervalles.

I
o
o
.
|
|
:
|
)

B B H

Fig. 4.4 { Exemple de fonctions de duee

ai(boib) = (€1 C2)

0 X

Ce genre de fonctions peut se ce nir avec une paire ¢ ;cy) pour les
intervalles ouverts : repesentant les valeurs de la limitea gauche et de la
limitea droite de q Sur l'intervalle  si il est ouvert. On les & nit avec
une unique valeur pour les intervalles fernes (restreint& un point).

On peut appliquer sur le graphe G une variante de l'algorithme de
Bellman-Ford a1 I'on calcule les fonctions de duee assoeesa chaque noeud
par approximations successives (pour cela onetend les @pations min et +
sur les fonctions de duee).

Finalement il reste a construire les ensemblesSafq; ] en fonction du
seuil c. Cette slection peut amenera casser un intervalle en deux, on
peut montrer que d'une part jSatfq; ]j est toujours borre par2 j j j! ajet
d'autre part que le nombre de nouvelles constantes Bouvantppara’tre dans
la ®lection de sous-intervalles est borre parj! aj + quaufq; 1i.-

L'algorithme de Bellman-Ford a une complexie en O(jVgj j! j) et cela
donne une complexie ® en O(jQj° j! Aj® j j%.

SPour unetat dans ( g;]b ;b1 [), cela ne signi e pas, contrairement au cas des SKD,
que l'on va passer par letat ( g;[lb+1 ;b1 ]) car il se peut que des transitions d'actions
aient lieu avant l'attente et que la borne b.: soit atteinte pour un autreetat of.

5La complexie mentionree dans [LMS04] est inkrieure ma is elle est erroree en raison
d'une mauvaiseevaluation du nombre de nouvelles constantes pouvant étre ceees par les

coupures d'intervalles.
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Automates a deux horloges. Le premier esultat porte sur le model
checking deCTL, c'esta dire sans contraintes temps-eel, hous avons :

Treoeme 20 ([LMS04]) Le model checking de CTL sur les automates
temporisesa deux horloges est un probeme PSPACE-compt.

x=2%x:=0 x%=2 lx:=0

x=20:x:=0 x=21;x:=0 x=2' 1:x:=0 x2'+1x0x2”1x0y

Fig. 4.5 { L'automate A a deux horloges pour coder QBF avecCTL

La preuve se base sur une eduction de QBF ( 8po9p1 9 1 ')
a un probeme de model checking pour un 2C-AT et une formule de CTL.
L'automate A est cecrit par la gure 4.5 et la formule est :

" AU @ (EquU(ee " <22 U(gh ~ 7))

o
=

avec — def . [pi EFpi]. Un chemin depuis g est interpee comme une

valuation pour les p; : passer par la transition de duee 2 aecte > a p;,
alors que passer par celle de duee 0 lui a ecte? .

On peut remarquer que l'automateA a une horloge qui est remisea 2ro
apes chaque transition, il s'agit donc, & encore, d'une sous-classe simple des
2C-AT.

Notons que ce esultat esta comparer avec celui sur les 1GAT pour
TCTL . : dans les deux cas, le syseme complet (automate + formule)
comprend deux horloges et la logiquea \eri er est de tempsarborescent mais
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la complexie est tes dierente. Le fait de pouvoir util iser des contraintes
exactes dans l'automate semble determinant de ce point de we.
On en ceduit directement le corollaire suivant :

Corollaire 1  Le model checking de TCTL . ou TCTL sur les automates
temporisesa deux horloges est un probéme PSPACE-comyut.

Automates temps-eel. La \eri cation des automatesa une horloge re-
misea 2roa chaque transition a la méme complexie que les 1C-AT :

Treoeme 21 ([LMS04]) { L'accessibilie dans les automates temps
eel est un probéeme NLOGSPACE-complet.

{ Le model checking TCTL dans les automates temps-eel estm probeme
PSPACE-complet.

{ Le model checking TCTL . dans les automates temps-eel est un pro
beme P-complet.

Notons que le coe PSPACE-dur pour TCTL provient du fait que la
preuve pour les 1C-AT utilise en fait un automate temps-ed.

4.5.3 Model checking L , TLTL, etc.

La complexie du model checking des autres logiques pour keautomates
a une ou deux horloge(s) se deduit des autres esultats decomplexit. Pour
L etL. ,le model checking est EXPTIME-complet pour le processusil
(sans horloge), cette complexie vaut donc aussi pour les C-AT et les 2C-
AT.

Pour les logiques de temps lireaire, le esultat d'incecidabilie vaut tou-
jours pour le model checking deTLTL sur les 1C-AT et les 2C-AT, il repose
sur la possibilie de coder une execution d'une machinea deux compteurs
avec une formule et l'automate (sans horloge) n'a qua ¢eerer toutes les
executions possible pour un certain alphabet. PourTLTL . , le model che-
cking est toujours PSPACE-complet : il est cep PSPACE-du r pour LTL et
dans PSPACE pour les automatesan horloges.

4.6 Bisimulation temporige

Tester si deux automates temporises sont bisimilaires estun probkeme
dicile :
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Treoeme 22 ([LSO0b]) { \&ri er toute relation comprise entre la si-
mulation forte et la bisimulation forte sur les automates tenporiges est
un probeme EXPTIME-dur.

{ Tester si deux automates temporises sont fortement (bi)$milaires est un
probeme EXPTIME-complet.

Pour le premier point, le coe\dur" vient de la constructio n d'une struc-
ture S contenant deuxetats s et s’ partir d'un mot w et d'une machine de
Turing alternante en espace polynomialM telle que (1) siM n'accepte pas
w, alors s et s° sont bisimilaires, et (2) siM acceptew, alors s ne simule
pass. Ainsi pour toute relation R entre la simulation et la bisimulation, on
aM n'accepte pasw ssisRs® La\structure" S peut étre soit une compo-
sition paralele d'automates nis (un syseme non plat), soit un automate
temporise.

Pour le second point, I'appartenancea EXPTIME vient du fai t que la
simulation ou la bisimulation se code facilement avec le -calcul temporise.
En e et, consicerons deux automates sans invariantA, et A, et leur compo-
sition paralkle ( A1jA2) au leurs actions respectives sont non-synchronisees
(sauf le temps) mais seulementetiquekes par le nunrero ¢ l'automate ee-
cutant la transition. Alors on a : A; est bisimilairea A, ssi (A1jA2) F Z
avec :

Z = [a1] hagi Z ~ [a2]ha1i 2™ [ 12
a2 a2
Si les automates ont des invariants, il faut les enlever (unnvariant dans
un automate bloque lecoulement du temps pour les deux compsants) et
competer la formule ci-dessus mais cela ne pose pas de priaime particulier *
. Nous utilisons ici une composition paralele (A1jA2) mais nous pourrions
construire un unigue automate de taille polynomiale.

4.7 \éri cation des compositions paraléles d'AT

Les esultats que nous avons pesenes pour les probemres de \eri cation
sur les AT de laformeA E ' |al'exception de ceux portant sur les logiques
de temps lireaire |, montrent que leur complexie corresp ond exactementa
celle du probeme correspondant pour les compositions paalkles de sysemes
non temporiges : du point de vue de la complexite, une horlgge se comporte
comme un composant.

"La construction est donree dans le guide d'utilisation de C MC (voir la section sui-
vante).
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Le fait de consicerer des compositions paralkles d'autonates temporises
(A1j:::jAn) ne change pas la complexit :

Treoeme 23 (JALO2]) { L'accessibilie dans les compositions paral-
kles d'automates temporiges est un probeme PSPACE-canplet.

{ Le model checking des compositions paraleles d'automas tempories
pour TCTL est un probéme PSPACE-complet.

{ Le model checking des compositions paraleles d'automas tempories
pour L. oulL estun probeme EXPTIME-complet.

{ Tester la (bi)simulation de deux compositions paraleles d'automates
temporiges est un probeme EXPTIME-complet.

Les deux premiers esultats sont obtenus en utilisant un agorithmea la
voke sur la composition paralele. Les deux derniers repsent sur le fait que
l'algorithme de model checking applique au graphe des edgons du produit
des automates reste un algorithme dans EXPTIME.

Ces esultats sur la complexite des compositions paraleles d'AT masquent
le fait qu'en pratique, ces probemes sont plus di ciles que ceux de la forme
A FE '. En eet, pour esoudre un probeme (Aqj:::jAn) E ', il faut
traiter deux types dierents d'explosion combinatoire : | ‘'une provient des
contraintes temps-eel (les horloges), la seconde provig de la mise en pa-
ralele. Et si ces deux aspects ne s'additionnent pas du pait de vue de la
complexit theorique, ils ne se traitent pas facilement ensembleen pratique.
Par exemple, il est bien connu que l'explosion combinatoirede la partie
controle (la mise en paralkle) est souvent bien prise enlgarge par des struc-
tures de donrees comme les BDD [BCM 90]. De méme, la partie\contraintes
temporiees” peut &tre e cacement manipukee par des DBM [BM83, Dil90]
(meéme si des probemes existent [Bou03]). Il reste qu'il rexiste pas de struc-
ture de donrees qui permette une manipulation e cace de cesdeux aspects
ensemble. Cela reste un point sensible dans I'applicationudmodel checking
temporie aujourd’hui. C'est ce qui avait motive notre in erét pour la \eri-
cation compositionnelle.

4.7.1 Model checking compositionnel

Le model checking compositionnel consiste,etant donree une composi-
tion (A1j:::jAp) et une formule ' ,a construire une formule '=A ; telle que
(A1j:::jJAn) E " ssi (Agj:::jJAn) F '=A 1. En epetant ce processus,n 1
fois on se ranenea \eri er que l'automate nil \erie ou non la propree
'=A 1=:.:=A,. Onevite ainsi la construction du mockle assoce au produit
des automates. Neanmoins la complexie est reporee dars la formule, dont
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(1™ 2)=q=("1=9 * (' 2=9 Z=q = 29
(‘1_"2)=9=("1=09 _ (' 2=9
hai' =q= = g~ (rin Inv(g) ~hci rin '=q°
b dka.f (big=a
[a]' =q= (@~ rin Inv(q)) ) I[c rin '=q°
B g (b9=a
hi'=q = hi Inv(g " '=q [1=a =[] Inv(g)) '=q
(x+cly +d)=q=(x+cl/y +d) (xin ')=g=xin '=q

Tab. 4.1 { De nition des egles pour construire '=q .

la taille va crotre au fur eta mesure que I'on va quotienter les automates.
Dans cette ogeration, le comportement des automates est ad¢ dans la for-
mule. Cette nethode peut reanmoins s'awverer e cace car on applique apes
chaque quotient des egles de simpli cation pour essayer d garder la for-
mule aussi petite que possible. De plus, dans la constructiodu quotient
on n'inegre dans la formule que la partie du comportement de I'automate
qui est pertinente visa-vis de la propreea \erier . Cette nethode aet
propose pour le model checking des sysemes non tempaoes par Ander-
sen [And95] et nous l'avons etendu pour les sysemes tempides pour la
logique L [LL95, LL98].

Ici nous rappelons la ¢ nition du quotient d'une formule p ar unetat
de contréle d'un automate et pour une fonction de synchrorsation f. Le
tableau 4.1 cecrit cette construction pour les principales modalies de L .
On peut remarquer que les horloges de l'automate deviennerdes horloges
de formule et que le hombre de variables de point xe peut augranter (au
pire chaque variable donne lieuajQj variables)

Nous avons alors le theoeme suivant :
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Theoeme 24 ([LL98]) Etant donres deux automates temporiesA; =

(QYag; Xh1 apinva;ly) et Az = (Q% A5 ;X3! aylnvzlz), une
fonction de synchronisationf et une formule de L, nous avons pour toute
con gurationetendue ((ar;Vv1); (ap;Vv2)) de(A1jA2)s etu une valuation pour
les horloges de formule :

((q;va)i(m;vo);u) F ' ssi (g v2);uvy) F '=Q 1

Depuis janvier 96, nous ceveloppons un outil, CMC & (pour Composi-
tional Model Checking) qui impemente cette methode comp ositionnelle. En
plus du quotient, il existe des egles de simpli cation poureviter une trop
forte croissance de la taille de la formule. En n, un algorithme de calcul de
point de xe est aussi recessaire pour esoudre la derngeetape de la ne-
thode (nil F ' ) qui, rappelons-le (cf. le theoeme 15), est dep un pro beme
EXPTIME-complet.

Model checking compositionnel hybride. Nous avons aussi etendu
cette methode compositionnelle aux sysemes hybrides lreaires [CLOO]. Pour
cela, nous avons & ni une extension deL avec des variables dynamiques.
Bien sor, la \eri cation de ces sysemes est un probeme indecidable, l'inerét
de notre methode est essentiellement de permettre de passé'un probeme
de model checking de la formeA1j:::jJAn) F' @ ' est exprinee dans un
formalisme de haut niveau,a un syseme dequations (de contraintes) sur les
variables dynamiques que I'on peut ensuite essayer de eadre en utilisant
des calculs sur les polyedres. L'outii CMC a ainsiet et endu pour \eri er
des sysemesa chrononetres (on utilise toujours des DBM et on proede
par sur-approximations dans les calculs de points xes).

4.8 Conclusion

Les esultats pesenes dans ce chapitre sont ecapituks dans le ta-
bleau 4.2, ceux sans etrence bibliographique s'obtienent facilementa par-
tir des autres esultats.

Il ressort de ce tableau qu'en cereral, du point de vue de lacomplexie
du model checking, ajouter des horloges revienta ajouter ds composants,
c'esta-dire consicerer la \eri cation d'une composit ion paralele plutét que
celle d'un unigue automate (ce constat ne s'appligue pas auXogiques de

8http://www.lsv.ens-cachan.fr/~fllcmcweb.html
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temps lireaire : la pesence de contraintes = ¢ ou d'horloges de formule rend
le probEme indecidable). Il y a donc un cotta la \eri ¢ ation temporiee.

Il faut aussi souligner que les automates temporigesa unéhorloge kere -
cient de proprees remarguables. Tout d'abord, ils perm ettent d'utiliser des
algorithmes de \eri cation e caces, notamment celui en te mps polynomial
pour TCTL . . Ceci estevidemment important en pratique. Ce esultat
prolonge celui concernant les SKDa £mantique continue,mais il est encore
plus ineressant dans la mesure a le temps continue est pis naturel pour
la mocktlisation. Ensuite il faut noter combien I'ajout d'u ne seconde horloge
entrane un saut de complexit elewee : passer de unea ceux horloges se
paie cher du point de vue complexie. La classe des 1C-AT estonc une
classea part avec de bonnes proprees. D'autresetudes ont cea souligre
cela : l'inclusion de langages temporises de mots nis estatidable pour les
1C-AT [OWO04] (mais incecidable pour les mots in nis [ADOWO 5]) et le test
du vide pour les automates alternants temporiesa une hofoge est aussi
cecidable [LWO5].

64



q9

AR’ (Adj:ijAn) F
non-temporie 1C-AT 2C-AT nC-AT
Accessibilie || NLOGSPACE-C || NLOGSPACE-C NP-dur PSPACE-C PSPACE-C
[VW94] [LMSO04] [LMSO04] [CY92]
CTL P-C P-C PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C
[CES86, QS83] [LMSO04]
TCTL - PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C
[LMS04] [ACD93]
TCTL - P-C PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C
[LMSO04]
L P-C EXPTIME-C EXPTIME-C | EXPTIME-C EXPTIME-C
[CS93] [ALO2] [ALO2]
L. UP \ coUP EXPTIME-C EXPTIME-C | EXPTIME-C EXPTIME-C
[Jur9s] [ALO2] [ALO2]
LTL PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C
[SC85]
TLTL - incec. incec. inckec. incec.
[AFH96]
TLTL PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C PSPACE-C
[AFH96]

Tab. 4.2 { Complexie du model checking pour les automates tempaoies (T = R;)




Chapitre 5

Perspectives

Mes perspectives de recherche s'articulent autour de deuxgmatiques :
les mockles temporises pour la \eri cation et le contr6 le temporie. Pour le
premier treme, on peut dissocier deux approches : d'une parla recherche
d'algorithmes e caces pour le model checking temporige, o cherche alors
a simpli er la temporisation pour gagner en complexie et eventuellement
combiner ces aspects temps-eela d'autres dimensions (babilistes, colts,
etc.). D'autre part, on peut au contraire, chercher a eten dre les mocles
existants pour les rendre plus proches de domaines d'apphtion particuliers.

Model checking temporig e cace. Les dierents travaux pesentes
dans ce document montrent qu'il existe des algorithmes e caces pour le
model checking temporia condition de choisir le bon modle et la bonne
logigue. On peut observer que ces algorithmes ontet obtaus de manere ad-
hoc, ils ne esultent pas de I'application des nethodes sandards sur des cas
particuliers : il faut les cevelopper sgecialement pour les moctles consicces
pour tenir compte de toutes leurs speci cies.

Ce bilan est en soi ineressant puisqu'il permet d'envisagr une applica-
tion de la \eri cation temporiseea des mockles de taill e plus importante.
Et méme si la restriction sur la temporisation est forte, ces mockles peuvent
etre su sants pour certains sysemes.

Mais surtout, une autre motivation de ces travaux est que lecontraintes
temps-eel ne sont qu'un des aspectsa prendre en considation lors de la
\eri cation d'un syseme complexe. Par exemple, moctli ser un syseme em-
bargLe recessite souvent de consicerer des contraintedees aux ressources
(par ex. lenergie), de manipuler des donrees, d'inegrer des aspects proba-
bilistes. .. Et bien s0r un tel syseme sera cecrit sous laforme de plusieurs
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composants reles par des necanismes de communication. I@&acun de ces
aspects est potentiellement une source d'explosion comhatoire et peut en-
tra'mer des sauts de complexie importants.

Par exemple, la \eri cation des protocoles de communicaton CSMA-
CD ou CSMA-CA recessite la prise en consiceration du tempset d'aspects
probabilistes : ces protocoles peuvent étre moctlies pr desautomates tem-
pories probabilistes [KNS02, DFH* 05]. Actuellement, la \eri cation de ces
mockles proede en deux etapes : d'abord on construit un nocele ai le
temps est abstrait, puis on y introduit les probabilies et ce mockle est alors
analy avec un outil comme PRISM [KNPO04]. L'abstraction du temps se
fait soit sur la base de I'automate des egions (ou l'automae des zones), soit
en consicerant un domaine de temps discret (voir [KNSO03] par une compa-
raison de ces approches). Il est clair que I'approche bassur la construction
des egions ou des zones est tes colOteuse et ne peut pagé utilise sur des
sysemes un peu complexes.

Ces lors, il peut &tre ineressant d'avoir des mockles pesentant des neca-
nismes de temporisation simples qui peuvent se combinera'dutres aspects,
par exemple probabilistes, sans entraner un codt tropdewe. C'est ce qui a
motive notre travail sur les SKD probabilistes pesent ala n du chapitre 3.

La \eri cation du protocole ABR [BFKMO03] illustre aussi ce plenonene.
En e et, sa mocklisation ne recessitait qu'une seule horloge, mais compor-
tait plusieurs composants et surtout plusieurs paranetres dont il fallait trou-
ver les valeurs correctes. La di cule reposait donc sur cette combinaison
temps+paranetres+composants.

Le probeme des ressources est aussi une question importen Ces der-
neres anrees, plusieurs travaux ont pore sur des algolithmes de cetection
de chemins (ou comportements)optimaux dans des automates tempories
munis de codts. la encore, la ¢k nition de mockles parti culiers avec un
nombre restreint d'horloges et dierentes notions de co(t reste un treme de
recherche prometteur.

La ¢k nition de moctles et de langages de speci cation combinant plu-
sieurs aspects quantitatifs comme le temps, les probabiis et les colts, est
donc un sujet important et encore assez peu exploe. Les réerche sur les
modcklesa temporisation simple sont un point de cepart in eressant pour cet
objectif.

D'autres mogkles temporigs. Certains domaines d'application reces-
sitent des mockles particuliers, parfois plus riches queds automates tempo-
riees classiques, il peut donc étre ineressant de cevéopper des nethodes de
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\eri cation speciales pour tirer parti de leurs propre es.

C'est le cas, par exemple, pour les probemes d'ordonnaneeent qui uti-
lisent naturellement des chrononetres (horloges pouvants'arréter et repar-
tir) pour mockliser la peemption. Mais si le model checking des sysemes
a chrononetres est un probeme incecidable en gerera |, l'usage de ces chro-
nometres est ici susamment particulier pour esgerer pou voir obtenir des
algorithmes sur des moctles dedes a I'ordonnancement Cela permettrait
d'appliquer les techniques du model checkinga des probenes non solubles
par des nethodes standards (par exemple : I'ordonnancemeimpeemptif avec
incertitude sur les duees et les periodes des taches).

Les sysemes sur pucesSystems on Chip sont aussi un domaine d'ap-
plication ineressant. La taille et la complexie de ces sysemes a consice-
rablement augment ces derneres anrees, et I'usage de ethodes formelles
pour leur validation est un domaine en plein essor. La \eri cation de ces sys-
tmes est un terrain possible pour I'utilisation des mocdlesa temps discret
lorsqu'on les observea un haut niveau d'abstraction. Les noctlesa temps
dense restent recessaires s lors que I'on souhaite analer nement leur
comportement ou que I'on s'ineressea leur vitesse en vuede les connecter
a d'autres composants.

En gereral, lorsqu'on utilise des moceles formels pour un syseme par-
ticulier, on a souvent besoin d'adapter leur €mantique oude tenir compte
de certains probemes les au codage du syseme dans le fonalisme cible.
C'est ce type de probkeme qui a motive notre travail dans [BBBLO5] : par
exemple, la moctlisation d'un programme mettanta jour de s variables peut
contenir desetats internediaires qui ne sont pas toujours pertinents au sens
al ils ne correspondent pasa des etats existants dans le gseme initial.
Une propret d'accessibilie n‘a pasa consicerer ce setats A mais seulement
ceux al le syseme reste un temps non nul. Ces questions soraussi abor-
cees dans les probemes de Impementabilie : lorsqu'on passe d'un mockle
formela une impementation, on peut naturellement se tro uver facea de
petites variations sur le comportement (par ex. des horlogg). On souhaite
donc que les proprets \eriees sur le mockle support ent ce passage et les
perturbations engendees.

A travers ces questions, on essaie d'adapter les moctlesrfoels (exten-
sion, £mantique etc.) aux contraintes poees par des domines d'application
particuliers.

Contréle tempori®. Le probeme de la synttese de contréleur est, d'une
certaine manére, une greralisation du model checking: on part d'un sys-
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eme Sa contréler (un processus plong dans un environnement)et d'une
propree de correction , et on cherche a construire un contréleur C tel
queC S j= a C S repesente le syseme contrék. La synthese de
contréleur pose des probemes particuliers dans le cas mporie. Les no-
tions devenements observables et contrélables sont plis celicates. Le type
du contréleur o re aussi plusieurs possibilies : contrdleechantillonre, non-
Znon, etc. Dans [BCLO5], nous avons propo® une nethodequi permet
de ramener la question de l'existence d'un contréleur (sosiforme de STT)
a un probeme de model checking pour une extension deL . Je souhaite
poursuivre ce travail dans plusieurs directions.

D'abord la question de la forme des strakgies utiliees ur les objectifs
de contréle enon@s avec des formules dd. demanderaita etre etendue.
La solution propose dans [BCLO5] ne permet pas de rendre copte de
I'expressivie de la logique choisie. Ce probeme rejoirt celui, plus gereral,
de la & nition des stratgies pour le contrble temporise.

Actuellement, le passage de I'existence d'un contréleua sa construction
e ective n'est pas esolu. Cette question est lee aux probkmes de satisfai-
sabilie des logiques. En e et, les proprees de compositionnalie de L font
que la syntrese de contréleur se eduit directementa ceui de la satisfaisabi-
lie. Ce probeme est souvent indecidable pour les logiques temporisees, mais
il reste un probeme ouvert pour L . Notons aussi que les choix mantiques
in uent fortement sur ces questions et qu'il est fort posside que la de nition
de variantes deL munies d'une £mantique appropree permette d'obtenir
des esultats de cecidabilie. En n, au deh de la quest ion de la decidabilie,
la mise au point de techniques symboliques pour esoudre Gequestions sera
recessaire pour les appliquer concetement.

Lenone de la controlabilie d'un syseme demande de s formalismes par-
ticuliers. La dierence de statut entre lesevenements c ontrélables et incon-
trélables a motiw la ¢k nition d'un formalisme comme ATL [AHKO02] dans le
cadre non temporie. Des tels formalismes ai il est possile de quanti er sur
les strakgies sont des extensions tes ineressantes ds logiques temporelles
classiques. De telles logiques pour le cadre temporie rest aujourd’huia
ck nir, ce probeme est aussi relea la question de la fo rme des strakgies.

En n la question du contréle rejoint aussi le probeEmeev oqe peedem-
ment de l'analyse quantitative sur des colts assoces ausysemes : chercher
des executions al la fonction de codt \eri e telle ou tel le propree peut se
voir aussi sous la forme d'un probeme de contréle particuier.
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Annexe A

Autres travaux |
expressivie des logiques
temporelles

A.1 Logique temporelle avec pas®

La plupart des logiques temporelles classiques(TL ou LTL ) ne contien-
nent pas d'ogerateurs du pass® (S pour \Since" et X ' pour \Previous')
permettant de faire etrence aux instants anerieurs d u syseme. Pourtant,
les operateurs du pase® facilitent I'expression de nombeuses proprees et
rendent les speci cations plus naturelles.

Nous avons travaile sur la herarchie classique des logjues du temps
arborescent etetude I'e et, en terme d'expressivie, de l'ajout des ogera-
teurs du pass. Nous avons aussi introduit un nouvel ogeraeur (noe N pour
\Now") utile pour la speci cation avec des operateurs du p as®. Nous avons
notamment monte dans quel cas il est possible d'obtenir de traductions
de logique avec pass vers des logiques \pur futur". Les tdmiques mises en
oeuvre sont proches de celles utilies dans [Gab89] poue kemps lireaire.
Ces esultats ontet publes dans [LS97, LS00a].

Pour les logiques de temps lireaire, nous avons monte qudes opera-
teurs du pass apportaient de laconcision, c'esta-dire qu'il existe des for-
mules utilisant des operateurs du pas® pour lesquellesdutes les formules
de LTL equivalentes ont une taille au moins exponentielle par ragporta
la formule de cepart. Ce esultat donne un fondement tteo rique au constat
(bien connu [LPZ85]) selon lequel les operateurs du passsont pratiques pour
enoncer des proprees. Nous avons aussi monte que la bgique PLTL+ N est
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exponentiellement plus succincte que PLTL. Nous avons en mpropos un al-
gorithme de model checking et de satisfaisabilie pour PLTL+ N fonde sur les
automates alternants et monte que ces deux probemesetient EXPSPACE-
complet. Ces esultats ontet publes dans [LMSO02b].

A.2 Logique temporelle quantitative

Nous avonsetude des extensions quantitatives deCTL interpetes sur
des structures de Kripke avec \tick" : le temps est alors discet et avance
lorsqu'on arrive dans unetatetiquee par la propositio n\tick". Nous avons
etude des questions d'expressivie de plusieurs variantes de ces logiques
(TCTL, TCTL . , TCTLy, ...) et obtenu des esultats de concision. En
e et, dans le cadre des structures de Kripke avec \tick", chacune de ces
logiques peut se traduire enCTL , mais cette traduction a un co(t exponen-
tiel. Nous avons aussi consicee ces probkemes dans le cades logiques sans
orerateur Next. Voir [LSTO03].

A.3 Logique modale temporigee L

Dans [LLW95], nous avons avons travaile sur I'expressive de la logique
modale temporiselL (cf. chapitre 2). Nous avons notamment monte com-
ment construire des formules caraceristiques (visa-vis de la bisimulation
forte temporise ) pour les automates temporiges :etant donre un auto-
mate temporige A, on construit une formule 5 telle que, pour tout automate
B,onaB E a ssiA B. Ce type de construction peut aussi s'obtenir
avec la nmethode du quotient utilie pour le model checking compositionnel.

En ce qui concerne les probemes de satisfaisabilie dd. , nous avons
notamment decrit un algorithme, pour,etant donres une f ormule et deux
entiers N et C, construire, s'il existe, un automate A avecN horloges etC
comme constante maximale tel queA | . Le probeme de la satisfaisabilie
reste un probeme ouvert.

A.4  Emantique \presque partout” pour TCTL

Nous avons propos une variante de l'ogerateur Until, noee U? (Until
almost everywhere") dont la £mantique est la suivante : unchemin \eri e
"' U2, ssiil existe un intervalle de mesure non nulle \eri ant uniformement
et contenant une positionpa distance c de letat initial, et tel que I'en-
semble des positions peedantp et \eriant :' est de mesure nulle. Cette
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£mantique est motivee par la volone de ne pas consicerer lesetats inter-

nediaires al I'on ne fait que passer en temps nul, le long dune eecution.

Il est courant que de telsetats apparaissent dans les modes, mais ils sont
ereralement dusa des contraintes lees aux formalismes utiliees et ne sont
pas pertinents pour la \eri cation.

Nous avons donc introduit cette version de Until dansTCTL et mon-
te qu'elle néetait pas exprimable avec la version standard de TCTL . Cette
preuve enrichit des techniques souvent utilises pour letogiques non-tempo-
ries. Nous avons aussi monte que l'inverse (exprimere Until standard avec
le Until \presque partout) nétait pas non plus possible. En n, nous avons
monte que le model checkingetait decidable (toujours v ia le graphe des e-
gions) sans surcodt de complexite. Ces esultats sont pgsenes dans [BBBLO5].

A.5 Logigue modale temporigee pour le contréle

Le probeme du contrble consistea syntletiser un contr 6leur qui permet
de piloter un syseme de manerea ce qu'il veri e une cer taine propret
de correction. C'est un probeme classique dans le cas notemporie. Nous
avons e ni une extension de L avec un nouvel ogerateur ([ i ) pour ex-
primer la contrélabilie d'un syseme. L'existence d'un contréleur se ranene
alorsa un probeme de model checking sur le syseme (un atomate tempo-
rig)a contrbler.

Nous avons aussi monte que cet ogerateur augmentait I'expressivie de
L mais que le model checking restait EXPTIME-complet. Cette extension
aet impemenee dans CMC. Ces esultats sont cecrit s dans [BCLO5]

72



Bibliographie

[ABBLOS]

[ABBLO3]

[ABLOS]

[ACD93]

[ACH* 95]

[AD90]

L. Aceto, P. Bouyer, A. Burgueno, and K. G. Larsen. The power
of reachability testing for timed automata. In V. Arvind and

R. Ramanujam, editors, Proceedings of the 18th Conference on
Fundations of Software Technology and Theoretical Compute
Science (FSTTCS'98), volume 1530 oflLecture Notes in Com-
puter Science pages 245{256, Chennai, India, December 1998.
Springer.

L. Aceto, P. Bouyer, A. Burgueno, and K. G. Larsen. The
power of reachability testing for timed automata. Theoretical
Computer Science 300(1-3) :411{475, May 2003.

L. Aceto, A. Burgueno, and K. G. Larsen. Model checlng via
reachability testing for timed automata. In Proc. 4th Int. Conf.
Tools and Algorithms for the Construction and Analysis of Sy-
tems (TACAS '98), Lisbon, Portugal, Mar. 1998, volume 1384
of Lecture Notes in Computer Sciencepages 263{280. Springer,
1998.

R. Alur, C. Courcoubetis, and D. L. Dill. Model-checking in
dense real-time. Information and Computation, 104(1) :2{34,
1993.

R. Alur, C. Courcoubetis, N. Halbwachs, T. A. Henzinger, P.-
H. Ho, X. Nicollin, A. Olivero, J. Sifakis, and S. Yovine. The
algorithmic analysis of hybrid systems. Theoretical Computer
Science 138(1) :3{34, 1995.

R. Alur and D. L. Dill. Automata for modeling real-tim e
systems. InProc. 17th Int. Coll. Automata, Languages, and
Programming (ICALP '90), Warwick University, England, Jul y
1990, volume 443 ofLecture Notes in Computer Science pages
322{335. Springer, 1990.

73



[AD94]

R. Alur and D. L. Dill. A theory of timed automata. Theoretical
Computer Science 126(2) :183{235, 1994.

[ADOWO5] P. A. Abdulla, J. Deneux, J. Ouaknine, and J. Worrell. Deci-

[AFHO6]

[AHO92]

[AHO3]

[AH94]

[AHKO02]

[ALOZ]

[Alu91]

[And95]

[BAOS]

dability and complexity results for timed automata via chan nel
machines. InProc. 32nd Int. Coll. Automata, Languages, and
Programming (ICALP 2005), Lisboa, Portugal, July 2005, vo-
lume 3580 ofLecture Notes in Computer Science pages 1089{
1101. Springer, 2005.

R. Alur, T. Feder, and T. A. Henzinger. The bene ts of relaxing
punctuality. Journal of the ACM, 43(1) :116{146, 1996.

R. Alur and T. A. Henzinger. Logics and models of real tme :
A survey. In Real-Time : Theory in Practice, Proc. REX Work-
shop, Mook, NL, June 1991 volume 600 ofLecture Notes in
Computer Science pages 74{106. Springer, 1992.

R. Alur and T. A. Henzinger. Real-time logics : Complexity
and expressivenessinformation and Computation, 104(1) :35{
77, 1993.

R. Alur and T. A. Henzinger. A really temporal logic. Journal
of the ACM, 41(1) :181{203, 1994.

R. Alur, T. A. Henzinger, and O. Kupferman. Alternat ing-time
temporal logic. Journal of the ACM, 49(5) :672{713, 2002.

L. Aceto and F. Laroussinie. Is your model checker onime ? On
the complexity of model checking for timed modal logics.Jour-
nal of Logic and Algebraic Programming 52-53 :7{51, August
2002.

R. Alur. Techniques for Automatic Veri cation of Real-Time
Systems PhD thesis, Stanford Univ., August 1991. Available
as Tech. Report STAN-CS-91-1378.

H. R. Andersen. Partial model checking (extended abtract). In

Proc. 10th IEEE Symp. Logic in Computer Science (LICS '95),
San Diego, CA, USA, June 1995 pages 398{407. IEEE Comp.
Soc. Press, 1995.

A. Bianco and L. d. Alfaro. Model checking of probabilistic
and nondeterministic systems. InProc. 15th Conf. Found. of
Software Technology and Theor. Comp. Sci. (FST&TCS '95),
Bangalore, India, Dec. 1995 volume 1026 ofLecture Notes in
Computer Science pages 499{513. Springer, 1995.

74



[BBBLO5]

[BCO5]

[BCLOS5]

[BCM* 90]

[BCMO5]

[BDFPO04]

[BDGP98]

H. Bel Mokadem, B. Berard, P. Bouyer, and F. Laroussinie.

A new modality for almost everywhere properties in timed au-

tomata. In M. Abadi and L. de Alfaro, editors, Proceedings
of the 16th International Conference on Concurrency Theory
(CONCUR'05), Lecture Notes in Computer Science, San Fran-
cisco, CA, USA, August 2005. Springer. To appear.

P. Bouyer and F. Chevalier. On conciseness of extermis of
timed automata. Journal of Automata, Languages and Combi-
natorics, 2005. To appear.

P. Bouyer, F. Cassez, and F. Laroussinie. Modal logis for ti-
med control. In M. Abadi and L. de Alfaro, editors, Proceedings
of the 16th International Conference on Concurrency Theory
(CONCUR'05), Lecture Notes in Computer Science, San Fran-
cisco, CA, USA, August 2005. Springer. To appear.

J. R. Burch, E. M. Clarke, K. L. McMillan, D. L. Dill, and
J. Hwang. Symbolic model checking : 18 states and beyond.
In Proc. 5th IEEE Symp. Logic in Computer Science (LICS
'90), Philadelphia, PA, USA, June 1990, pages 428{439. IEEE
Comp. Soc. Press, 1990.

P. Bouyer, F. Chevalier, and N. Markey. On the expresiveness
of tptl and mtl. Technical Report 05, Laboratoire Speci cat ion

et \éri cation, May 2005.

P. Bouyer, C. Dufourd, E. Fleury, and A. Petit. Upda table

timed automata. Theoretical Computer Science 321(2-3) :291{
345, August 2004.

B. Berard, V. Diekert, P. Gastin, and A. Petit. Cha racterization

of the expressive power of silent transitions in timed autonata.
Fundamenta Informaticae, 36(2) :145{182, November 1998.

[BFKMO03] B. Berard, L. Fribourg, F. Klay, and J.-F. Monin. A compa-

[BM83]

[Bou03]

red study of two correctness proofs for the standardized algr
rithm of ABR conformance. Formal Methods in System Design
22(1) :59{86, January 2003.

B. Berthomieu and M. Menasche. An enumerative approah for
analyzing time Petri nets. In Proc. IFIP 9th World Computer

Congress volume 83 of Information Processing, pages 41{46.
North-Holland/ IFIP, 1983.

P. Bouyer. Untameable timed automata! In H. Alt and M. Ha-
bib, editors, Proceedings of the 20th Annual Symposium on

75



[CC95]

[CCGOO]

[CCM* 94]

[CES83]

[CES86]

[CLOO]

[CS93]

[CTM*99]

Theoretical Aspects of Computer Science (STACS'03) volume
2607 ofLecture Notes in Computer Sciencepages 620{631, Ber-
lin, Germany, February 2003. Springer.

S. Campos and E. M. Clarke. Real-time symbolic model hee-
cking for discrete time models. In T. Rus and C. Rattray, edi-
tors, Theories and Experiences for Real-Time System Develop-
ment, volume 2 of AMAST Series in Computing, pages 129{145.
World Scienti ¢, 1995.

S. Campos, E. M. Clarke, and O. Grumberg. Selective upntita-
tive analysis and interval model checking : Verifying di erent fa-
cets of a system.Formal Methods in System Design17(2) :163{
192, 2000.

S. Campos, E. M. Clarke, W. R. Marrero, M. Minea, and H. Hi-
raishi. Computing quantitative characteristics of nite- state
real-time systems. InProc. 15th IEEE Real-Time Systems Sym-
posium (RTSS '94), San Juan, Puerto Rico, Dec. 1994 pages
266{270. IEEE Comp. Soc. Press, 1994.

E. M. Clarke, E. A. Emerson, and A. P. Sistla. Automatic veri-
cation of nite-state concurrent systems using temporal | ogic
speci cations : A practical approach. In Proc. 10th ACM Symp.
Principles of Programming Languages (POPL '83), Austin, TX,
USA, Jan. 1983, pages 117{126, 1983.

E. M. Clarke, E. A. Emerson, and A. P. Sistla. Automatic veri-
cation of nite-state concurrent systems using temporal | ogic
speci cations. ACM Transactions on Programming Languages
and Systems 8(2) :244{263, 1986.

F. Cassez and F. Laroussinie. Model-checking for hyid sys-
tems by quotienting and constraints solving. In E. A. Emersa
and A. P. Sistla, editors, Proceedings of the 12th Internatio-
nal Conference on Computer Aided Veri cation (CAV 2000),
volume 1855 ofLecture Notes in Computer Science pages 373{
388, Chicago, lllinois, USA, July 2000. Springer.

R. Cleaveland and B. Steen. A linear-time model-cheking
algorithm for the alternation-free modal mu-calculus. Formal
Methods in System Design2(2) :121{147, 1993.

S. Campos, M. Teixeira, M. Minea, A. Kuehlmann, and E. M.
Clarke. Model checking semi-continuous time models using
BDDs. In Proc. 1st Int. Workshop on Symbolic Model Checking

76



[CY92]

[DF99]

[DFH* 05]

[Dil90]

[DImO00]

[DLS02]

[DS02]

[EH86]

(SMC'99), Trento, Italy, July 1999 , volume 23(2) of Electronic
Notes in Theor. Comp. Sci. Elsevier Science, 1999.

C. Courcoubetis and M. Yannakakis. Minimum and maximum
delay problems in real-time systems.Formal Methods in System
Design 1(4) :385{415, 1992.

R. G. Downey and M. R. Fellows. Parameterized Complexity
Springer, 1999.

M. Duot, L. Fribourg, Th. Herault, R. Lassaigne, F. Ma-
gniette, S. Messika, S. Peyronnet, and C. Picaronny. Probab
listic model checking of the CSMA/CD protocol using PRISM
and APCM. In m. R. A. Huth, editor, Proceedings of the 4th
International Workshop on Automated Veri cation of Critic al
Systems (AVoCS'04) volume 128 ofElectronic Notes in Theore-
tical Computer Science pages 195{214, London, UK, May 2005.
Elsevier Science Publishers.

D. L. Dill. Timing assumptions and veri cation of n ite-state
concurrent systems. InProc. Int. Workshop Automatic Veri -
cation Methods for Finite State Systems (CAV '89), Grenoble
June 1989 volume 407 ofLecture Notes in Computer Science
pages 197{212. Springer, 1990.

C. Dima. Real-time automata and the Kleene algebra 6 sets of
real numbers. InProc. of STACS 2000, 17th Annual Symposium
on Theoretical Aspects of Computer Science, Lille, France Fe-
bruary 2000, volume 1770 ofLecture Notes in Computer Science
pages 279{289, 2000.

S. Demri, F. Laroussinie, and Ph. Schnoebelen. A pametric
analysis of the state explosion problem in model checking e
tended abstract). In H. Alt and A. Ferreira, editors, Procee-
dings of the 19th Annual Symposium on Theoretical Aspects of
Computer Science (STACS'02) volume 2285 ofLecture Notes
in Computer Science pages 620{631, Antibes Juan-les-Pins,
France, March 2002. Springer.

S. Demri and Ph. Schnoebelen. The complexity of promsitional
linear temporal logics in simple casesInformation and Compu-
tation, 174(1) :84{103, April 2002.

E. A. Emerson and J. Y. Halpern. \Sometimes" and \Not N e-
ver" revisited : On branching versus linear time temporal logic.
Journal of the ACM, 33(1) :151{178, 1986.

77



[EJSO1] E. A. Emerson, C. S. Jutla, and A. P. Sistla. On modelehecking
for the -calculus and its fragments. Theoretical Computer
Science 258(1{2) :491{522, 2001.

[EL86] E. A. Emerson and C.-L. Lei. E cient model checking in frag-
ments of the propositional mu-calculus. In Proc. 1st IEEE
Symp. Logic in Computer Science (LICS '86), Cambridge, MA,
USA, June 1986 pages 267{278. IEEE Comp. Soc. Press, 1986.

[Eme90] E. A. Emerson. Temporal and modal logic. In J. v. Leewen,
editor, Handbook of Theoretical Computer Sciencevolume B,
chapter 16, pages 995{1072. Elsevier Science, 1990.

[EMSS92] E. A. Emerson, A. K. Mok, A. P. Sistla, and J. Srinivasan. Quan-
titative temporal reasoning. Real-Time Systems 4(4) :331{352,
1992.

[Gab89] D. M. Gabbay. The declarative past and imperative fuure : Exe-
cutable temporal logic for interactive systems. InProc. Work-
shop Temporal Logic in Speci cation, Altrincham, UK, Apr.
1987, volume 398 ofLecture Notes in Computer Science pages
409{448. Springer, 1989.

[GHKKO5] H. Gruber, M. Holzer, A. Kiehn, and B. K enig. On timed au-
tomata with discrete time { structural and language theoreti-
cal characterization. In Proc. 9th Int. Conf. Developments in
Language Theory (DLT 2005), volume 3572 ofLecture Notes in
Computer Science pages 272 { 283. Springer, June 2005.

[GJ79] M. R. Garey and D. S. Johnson.Computers and Intractability.
A Guide to the Theory of NP-Completeness Freeman, 1979.

[Gla90] R. J. v. Glabbeek. The linear time { branching time spec-
trum. In Proc. Theories of Concurrency (CONCUR '90), Am-
sterdam, NL, Aug. 1990 volume 458 ofLecture Notes in Com-
puter Science pages 278{297. Springer, 1990.

[GOO01] P. Gastin and D. Oddoux. Fast LTL to b uchi automata trans-
lation. In Proc. 13th Int. Conf. Computer Aided Veri cation
(CAV 2001), Paris, France, July 2001, volume 2102 ofLecture
Notes in Computer Science pages 53{65. Springer, 2001.

[Hen96] T. A. Henzinger. The theory of hybrid automata. In Proc.
11th IEEE Symp. Logic in Computer Science (LICS '96), New
Brunswick, NJ, USA, July 1996, pages 278{292. IEEE Comp.
Soc. Press, 1996.

78



[HJ96]

D. V. Hung and W. Ji. On the design of hybrid control systems
using automata models. InProc. 16th Conf. Found. of Software
Technology and Theor. Comp. Sci. (FST&TCS'96), Hyderabad,
India, Dec. 1996, volume 1180 ofLecture Notes in Computer
Science pages 156{167. Springer, 1996.

[HKPV98] T. A. Henzinger, P. W. Kopke, A. Puri, and P. Varaiya . What's

[HKVO02]

decidable about hybrid automata? Journal of Computer and
System Sciencesb57(1) :94{124, 1998.

D. Harel, O. Kupferman, and M. Y. Vardi. On the comple xity of
verifying concurrent transition systems. Information and Com-
putation, 173(2) :143{161, 2002.

[HKWT95] T. A. Henzinger, P. W. Kopke, and H. Wong-Toi. The ex pressive

[HM85]

[HMP94]

[HNSY94]

[IM96]

[Jur9g]

[KNPO4]

[KNS02]

power of clocks. In'Proc. 22nd Int. Coll. Automata, Languages,
and Programming (ICALP '95), Szeged, Hungary, July 1995/
volume 944 ofLecture Notes in Computer Science pages 417{
428. Springer, 1995.

M. Hennessy and R. Milner. Algebraic laws for nondeteminism
and concurrency. Journal of the ACM, 32(1) :137{161, 1985.

T. A. Henzinger, Z. Manna, and A. Pnueli. Temporal proof
methodologies for timed transition systems. Information and
Computation, 112(2) :273{337, 1994.

T. A. Henzinger, X. Nicollin, J. Sifakis, and S. Yovine. Sym-
bolic model checking for real-time systems. Information and
Computation, 111(2) :193{244, 1994.

L. Jategaonkar and A. R. Meyer. Deciding true concurency
equivalences on safe, nite nets.Theoretical Computer Science
154(1) :107{143, 1996.

M. Jurdznski. Deciding the winner in parity games is in UP \
co-UP. Information Processing Letters, 68(3) :119{124, Novem-
ber 1998.

M. Z. Kwiatkowska, G. Norman, and D. Parker. PRISM 2.0 :
A tool for probabilistic model checking. In Proc. 1st Int. Conf.
on Quantitative Evaluation of Systems (QEST 2004), Ensches,
The Netherlands, Sep. 2004pages 322{323. IEEE Comp. Soc.
Press, 2004.

M. Kwiatkowska, G. Norman, and J. Sproston. Probabiistic
model checking of the ieee 802.11 wireless local area netkor

79



[KNSO3]

[Koy90]

[KVAR83]

[KVWO0O]

[Lar90]

[LL95]

[LL98]

[LLWO5]

protocol. In Proc. 2nd Joint Int. Workshop on Process Algebra
and Performance Modelling and Probabilistic Methods in Ver
cation (PAPM-PROBMIV 2002) , volume 2399 ofincs, pages
169{187. Springer, 2002.

M. Kwiatkowska, G. Norman, and J. Sproston. Probabiis-
tic model checking of deadline properties in the ieeel394 -
wire root contention protocol. Formal Aspects of Computing
14(3) :295{318, 2003.

R. Koymans. Specifying real-time properties with metric tem-
poral logic. Real-Time Systems 2(4) :255{299, 1990.

R. Koymans, J. Vytopil, and W.-P. de Roever. Real-time pro-
gramming and asynchronous message passing. IRroc. 2nd
ACM Symp. Principles of Distributed Computing (PODC '83),
Montreal, Canada, Aug. 1983 pages 187{197, 1983.

O. Kupferman, M. Y. Vardi, and P. Wolper. An automata -
theoretic approach to branching-time model checking.Journal
of the ACM, 47(2) :312{360, 2000.

K. G. Larsen. Proof systems for Hennessy-Milner loig with
recursion. Theoretical Computer Science 72 :265{288, 1990.

F. Laroussinie and K. G. Larsen. Compositional modeichecking
of real time systems. In I. Lee and S. A. Smolka, editorsPro-

ceedings of the 6th International Conference on Concurreng
Theory (CONCUR'95), volume 962 ofLecture Notes in Com-
puter Science pages 529{539, Philadelphia, Pennsylvania, USA,
August 1995. Springer.

F. Laroussinie and K. G. Larsen. CMC : A tool for compos-
tional model-checking of real-time systems. In S. Budkowsik
A. R. Cavalli, and E. Najm, editors, Proceedings of IFIP TC6
WGS6.1 Joint International Conference on Formal Description
Techniques for Distributed Systems and Communication Prab-
cols (FORTE'XI) and Protocol Speci cation, Testing and Ve-

ri cation (PSTV'XVIIl) , volume 135 ofIFIP Conference Pro-
ceedings pages 439{456, Paris, France, November 1998. Kluwer
Academic Publishers.

F. Laroussinie, K. G. Larsen, and C. Weise. From timead au-
tomata to logic { and back. In J. Wiedermann and P. Ha-

jek, editors, Proceedings of the 20th International Symposium
on Mathematical Fundations of Computer Science (MFCS'95)

80



[LMS01]

[LMS02a]

[LMS02b]

[LMSO04]

[LMSO05]

[LPY95]

[LPZ85]

volume 969 ofLecture Notes in Computer Sciencepages 27{41,
Prague, Czech Republic, August 1995. Springer.

F. Laroussinie, N. Markey, and Ph. Schnoebelen. Moel che-
cking CTL* and FCTL is hard. In F. Honsell and M. Mi-
culan, editors, Proceedings of the 4th International Conference
on Foundations of Software Science and Computation Struc-
tures (FoSSaCS'01) volume 2030 ofLecture Notes in Computer
Science pages 318{331, Genova, Italy, April 2001. Springer.

F. Laroussinie, N. Markey, and Ph. Schnoebelen. Omnodel
checking durational Kripke structures (extended abstract). In
M. Nielsen and U. Engberg, editors,Proceedings of the 5th In-
ternational Conference on Foundations of Software Sciencand
Computation Structures (FoSSaCS'02) volume 2303 ofLecture
Notes in Computer Science pages 264{279, Grenoble, France,
April 2002. Springer.

F. Laroussinie, N. Markey, and Ph. Schnoebelen. Tmporal lo-
gic with forgettable past. In Proceedings of the 17th Annual
IEEE Symposium on Logic in Computer Science (LICS'02)
pages 383{392, Copenhagen, Denmark, July 2002. IEEE Com-
puter Society Press.

F. Laroussinie, N. Markey, and Ph. Schnoebelen. Moel che-
cking timed automata with one or two clocks. In Ph. Gard-
ner and N. Yoshida, editors, Proceedings of the 15th Internatio-
nal Conference on Concurrency Theory (CONCUR'04), volume
3170 ofLecture Notes in Computer Sciencepages 387{401, Lon-
don, UK, August 2004. Springer.

F. Laroussinie, N. Markey, and P. Schnoebelen. E cient timed
model checking for discrete-time systems. Submitted to The-
retical Computer Science, January 2005.

K. G. Larsen, P. Pettersson, and W. Yi. Model-checkng for
real-time systems. In Proc. 10th Int. Conf. Fundamentals of
Computation Theory (FCT '95), Dresden, Germany, Aug. 1995,
volume 965 ofLecture Notes in Computer Sciencepages 62{88.
Springer, 1995.

O. Lichtenstein, A. Pnueli, and L. D. Zuck. The glory of the
past. In Proc. Logics of Programs Workshop, Brooklyn College,
NY, USA, June 1985, volume 193 ofLecture Notes in Computer
Science pages 196{218. Springer, 1985.

81



[LS95]

[LS97]

[LS00a]

[LS00D]

[LSO05]

[LSTOO]

[LSTO3]

[LWO5]

F. Laroussinie and Ph. Schnoebelen. A hierarchy of taporal
logics with past. Theoretical Computer Science 148(2) :303{
324, September 1995.

F. Laroussinie and Ph. Schnoebelen. Speci cation in
CTL+Past, veri cation in CTL. In C. Palamidessi and J. Par-
row, editors, Proceedings of the 4th International Workshop on
Expressiveness in Concurrency (EXPRESS'97) volume 7 of
Electronic Notes in Theoretical Computer Science Santa Mar-
gherita Ligure, Italy, September 1997. Elsevier Science Puli-
shers.

F. Laroussinie and Ph. Schnoebelen. Speci catiomiCTL+past
for veri cation in CTL. Information and Computation, 156(1-
2) :236{263, January 2000.

F. Laroussinie and Ph. Schnoebelen. The state-expsion pro-
blem from trace to bisimulation equivalence. In J. Tiuryn, edi-

tor, Proceedings of the 3rd International Conference on Foun-
dations of Software Science and Computation Structures (F8-

SaCS 2000) volume 1784 ofLecture Notes in Computer Science
pages 192{207, Berlin, Germany, March 2000. Springer.

F. Laroussinie and J. Sproston. Model checking durabnal pro-
babilistic systems. In V. Sassone, editorProceedings of the 8th
International Conference on Foundations of Software Sciene
and Computation Structures (FoSSaCS'05) volume 3441 ofLec-
ture Notes in Computer Science pages 140{154, Edinburgh,
U.K., April 2005. Springer.

F. Laroussinie, Ph. Schnoebelen, and M. Turuani. Onthe ex-
pressivity and complexity of quantitative branching-time tem-
poral logics. In G. H. Gonnet, D. Panario, and A. Viola, editors,
Proceedings of the 4th Latin American Symposium on Theore-
tical Informatics (LATIN 2000) , volume 1776 ofLecture Notes
in Computer Science pages 437{446, Punta des Este, Uruguay,
April 2000. Springer.

F. Laroussinie, Ph. Schnoebelen, and M. Turuani. Onthe ex-
pressivity and complexity of quantitative branching-time tem-
poral logics. Theoretical Computer Science 297(1-3) :297{315,
March 2003.

S. Lasota and I. Walukiewicz. Alternating timed auto mata.
In Proc. 8th Int. Conf. Foundations of Software Science and

82



[Mar04]

[McM93]

[MS04]

[OW04]

[OWO05]

[Pap94]

[QS83]

[Ras99]

[Saw03]

[SC85]

[Sch01]

Computation Structures (FOSSACS 2005), Edinburgh, Scot-
land, UK, Apr. 2005, volume 3441 ofLecture Notes in Computer
Science pages 250{265. Springer, 2005.

N. Markey. Past is for free : On the complexity of verifying

linear temporal properties with past. Acta Informatica, 40(6-
7) :431{458, May 2004.

K. L. McMillan. Symbolic Model Checking Kluwer Academic,

1993.

N. Markey and Ph. Schnoebelen. TSMV : A symbolic modethe-
cker for quantitative analysis of systems. InProceedings of the
1st International Conference on Quantitative Evaluation of Sys-
tems (QEST'04), pages 330{331, Enschede, The Netherlands,
September 2004. IEEE Computer Society Press.

J. Ouaknine and J. Worrell. On the language inclusionproblem
for timed automata : Closing a decidability gap. In Proc. 19th
IEEE Symp. Logic in Computer Science (LICS 2004), Turku,
Finland, July 2004, pages 54{63. IEEE Comp. Soc. Press, 2004.

J. Ouaknine and J. Worrell. On the decidability of metric
temporal logic. In Proc. 20th IEEE Symp. Logic in Computer
Science (LICS 2005), Chicago, IL, USA, June 2005 2005.

C. H. Papadimitriou. Computational Complexity. Addison-
Wesley, 1994.

J.-P. Queille and J. Sifakis. Fairness and related mperties in
transition systems. A temporal logic to deal with fairness. Acta
Informatica, 19(3) :195{220, 1983.

J. F. Raskin. Logics, Automata and Classical Theories for De-
ciding Real Time. PhD thesis, Facules Universitaires Notre-
Dame de la Paix, Namur, 1999.

Z. Sawa. Equivalence checking of non- at systems EXPTIME-
hard. In Proc. 14th Int. Conf. Concurrency Theory (CONCUR
2003), Marseille, France, Sep. 2003 volume 2761 of Lecture
Notes in Computer Science pages 233{248. Springer, 2003.
A. P. Sistla and E. M. Clarke. The complexity of propostional
linear temporal logics. Journal of the ACM, 32(3) :733{749,
1985.

Ph. Schnoebelen. Sgeci cation et \eri cation des sysemes
concurrents. Memoire d'habilitation, Universie Paris 7, Paris,
France, October 2001.

83



[Stio1]

[Var95]

[VW94]

C. Stirling. Modal and Temporal Properties of ProcessesTexts
in Computer Science. Springer, 2001.

M. Y. Vardi. Alternating automata and program veri cation.
In Computer Science Today. Recent Trends and Developments
volume 1000 ofLecture Notes in Computer Sciencepages 471{
485. Springer, 1995.

M. Y. Vardi and P. Wolper. Reasoning about in nite com puta-
tions. Information and Computation, 115(1) :1{37, 1994.

84



