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Resumen

El estudio de la correcciéon de los sistemas es de suma importancia debido
a que las fallas en estos sistemas pueden tener consecuencias catastroficas.
Este trabajo contribuye a extender la técnica de Model Checking Cuantita-
tivo desarrollada en [dA97|, el cual presenta un algoritmo para calcular la
probabilidad méxima de que una propiedad expresada en LTL sea satisfecha
por un sistema con componentes probabilisticas y/o no deterministicas. Este
algoritmo reduce el problema del calculo de la probabilidad maxima a un
problema de alcanzabilidad. Utilizando un enfoque similar, hemos desarro-
llado un algoritmo para el calculo de la probabilidad minima.

Ademés, hemos creado una herranienta para el calculo de dicha proba-
bilidad en un sistema bajo estudio. Esta herramienta se basa en la imple-
mentacién de nuestros resultados y la integracién de estos con otras apli-
caciones ya existentes, entre ellas, Rapture [JDL02|, un model checker de
probabilidad cuantitativa.
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Capitulo 1

Introduccion

1.1. Los Problemas

La interaccién cotidiana con sistemas basados en computadoras es un
hecho inevitable y se presenta en cualquier d&mbito. No sélo eso, cada dia
los distintos sistemas se interrelacionan mas con el entorno en el que se
encuentran y deben reaccionar en funcién de los estimulos recibidos, de aqui
la denominacion de sistemas reactivos. Es més, luego de realizar la accion
predefinida para un estimulo en particular, el sistema tiene que estar listo
para seguir interactuando. Este comportamiento, idealmente, nunca termina.

Un sistema reactivo puede presentar distintos niveles de complejidad, por
ejemplo, tanto una maquina expendedora de café como un programa para el
control aéreo son sistemas reactivos, ya que estos interactian en funciéon de
lo que ocurre en su entorno. Mientras que el entorno de la méaquina de café
es simplemente un usuario que desea tomar café, el entorno de un programa
para el control aéreo es mucho més complejo, pues este incluye los aviones
que desean despegar, los aviones que desean aterrizar, el tiempo estimado de
despegue y aterrizaje, el total de pistas en el aeropuerto, etc.

Asi como la complejidad varia, tambien varia la importancia de un co-
rrecto funcionamiento. Si bien es cierto que el usuario de la maquina de
café sufrird un gran disgusto si al pedir un café recibe un té, este mal fun-
cionamiento dudosamente resultard en una tragedia. En cambio, este no es
el caso del programa para el control de vuelo. Un mal funcionamiento en este
podria resultar en la muerte de cientos de personas. Este tipo de sistemas,
con caracteristicas criticas, deben proveer un servicio correcto y eficiente.
La verificacion de dichos sistemas es mas dificil a medida que la compleji-
dad de los mismos aumenta, debiéndose recurrir a diferentes técnicas para
la verificaciéon de su correcto funcionamiento.

La complejidad de los sistemas reactivos no sblo esta en funcién de la
cantidad de variables que deben manejar. Ademés, se suman otros factores:
el no determinismo y/o la aleatoriedad de ciertas acciones y la necesidad de
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10 CAPITULO 1. INTRODUCCION

no finalizacién de las ejecuciones. Estos factores a veces se introducen para
garantizar el logro del resultado deseado, como es el caso de los acuerdos
bizantinos donde la componente no determinista se mezcla con la aleatoria,
o en el caso de un sistema operativo, este funciona indefinidamente, satis-
faciendo los requerimientos de las aplicaciones y el usuario. En otros casos,
se deben al no determinismo generado por el entorno en el cual las compo-
nentes del sistema deben interactuar. Estos casos se presentan en situaciones
tales como la pérdida de un mensaje en la red o el mal funcionamiento de
un sensor. Luego, los factores que inciden sobre la complejidad del sistema,
hacen imposible realizar verificaciones basadas en pre y pos condicién.

En consecuencia surge el problema de cémo representar este tipo de
propieadades, en la cual entra en juego el tiempo. Supongamos que se de-
fine el predicado “se envia un mensaje con destino d en el momento t” como
envia(d, t) y el predicado “se recibe un mensaje en d en el momento t” como
recibe(d, t). Luego una posible forma de representar el predicado antes men-
cionado es:

Vd,Vt(envia(d,t) = 3t’ >t : recibe(d,t'))

Si bien es posible expresar la propiedad en términos formales, se aprecia
un nivel de complejidad considerable para la representacion de un propiedad
simple, la cual, no sera facilmente manipulable al momento de querer realizar
alguna verificacion formal automatica.

Otro problema que surge es la consideracion de probabilidades dentro del
comportamiento de los sistemas. Esta consideracion implica que el conjunto
de propiedades asociadas a estos sistemas se sale de la légica usual. Por esta
razén no podemos utilizar predicados como “el programa termina”, en su lu-
gar deberemos utilizar “el programa termina con probabilidad 17. Otras veces
el establecer que una propiedad es falsa es muy débil y a la vez establecer
su veracidad es imposible. Un ejemplo de esto son los protocolos de retrans-
miciéon acotada, donde uno no puede asegurar que todo mensaje se recibe
pero si puede analizar la validez de lo siguiente “todo mensaje se recibe con
probabilidad 0,99

Resumiendo, es de suma importancia la verificacion de los sistemas con
caracteristicas criticas, pues un mal funcionamiento de estos pueden llevar
a una tragedia. Sin embargo, al momento de querer realizar esto surgen los
siguientes inconvenientes:

1. Dificultad para expresar propiedades, en donde el tiempo juega un
papel importante, de forma simple y automaticamente manipulable.

2. Imposibilidad de demostrar, de forma tradicional, propiedades rele-
vantes para sistemas de gran complejidad.

3. El no determinismo y las probabilidades de los sistemas hacen imposi-
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ble hablar de la total validez o invalidez de las propiedades.

1.2. Las Soluciones

Los problemas mencionados en la seccién anterior se empezaron a analizar
en las dltimas décadas, dando como solucién la ldgica temporal y las técnicas
de model checking.

Logica Temporal

La ldgica temporal fue sugerida por A. Pnueli para la especificaciéon for-
mal de propiedades sobre el comportamiento de un sistema en 1977 [Pnu77].
Estés estan especificamente disenadas para la especificacion de propiedades
del comportamiento del sistema a través del tiempo. La notacién es clara,
simple y muy intuitiva, pero siempre en presencia de un fuerte formalismo.
Por ejemplo, la formula “F llueve” (finalmente llueve), representa el predica-
do “en algin momento en el futuro lloverd”. En este trabajo nos enfocaremos
en la Idgica temporal lineal (LTL), la cual permite establecer propiedades
sobre las ejecuciones del sistema bajo estudio.

Model Checking

El model checking es un técnica tal que dado un modelo de estados fini-
tos del sistema y una propiedad logica sisteméticamente verifica, de modo
automatico, si la propiedad es valida o no en el modelo [Kat99|.

Los algoritmos utilizados, para verificar si la propiedad es valida en el
modelo, genereralmente se basan en una busqueda exhaustiva en el espacio
de estados posibles del modelo; a esto se debe la necesidad de una cantidad
finita de estados. En otras palabras, el algoritmo debe recorrer todos los
posibles estados y determinar si la propiedad se cumple para cada posible
secuencia de estados. Veamos esto con un ejemplo:

Ejemplo 1. Supongamos un sistema que manda mensajes indefinidamente,
el cual se inicializa listo para madar un mensaje. Cada vez que manda un
mensage, este puede ser mandado con problemas o sin problemas (no deter-
minismo). En el primer caso el mensaje llega. En el sequndo caso, no. Sin
importar el caso, luego de esto el sistema vuelve a estar listo para mandar
otro mensaje. Este sistema se encuentra modelado en la figura 1.1.

Supongamos que deseamos verificar que, para todo comportamiento posi-
ble, es vdlida la propiedad: “siempre que se manda un mensaje, el mensaje se
recibe”. El algoritmo de model checking utilizado deberia reportar la invalidez
de la propiedad. Esto se debe a que un posible comportamiento del modelo es
ABC, donde en B se manda un mensaje y en C no se recibe.
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B

enviando mensaje

con problemas \

C
mensaje no
recibido
A

— | listo para mandar
mensaje \
| E
mensaje

D / recibido

enviando mensaje
sin problemas

Figura 1.1: Modelo del sistema representado en el ejemplo 1

Si bien el uso de Model Checking permite la verificacién de propiedades
en sistemas complejos, donde puede entrar en juego el no determinismo, note-
mos que no posee una forma de verificar propiedades en sistemas compuestos
por componententes probabilisticas. Por esta razon, en los anos 90, empieza
el estudio de las primeras técnicas de Model Checking Cuantitativo. En estas
técnicas se verifican propiedades tales como “todo mensaje llega con una pro-
babilidad de 0,99”. Este tipo de propiedades recibe el nombre de propiedades
cuantitativas y estan presentes en los sistemas donde juegan un papel im-
portante el no determinismo de ciertas acciones, como ya mencionamos, ya
sea para lograr el objetivo deseado o por la interacciéon con componentes
aleatorios del entorno del sistema. El Model Checking Cuantitativo, ademas
de lidiar con los mismos problemas que el Model Checking, debe afrontar
nuevos. Entre ellos, el de como relacionar el no determinismo con las prob-
abilidades. Por ejemplo, si una persona tira una moneda al aire se sabe que
la probabilidad de que salga cara es de 0,5. Pero si no estamos seguros si la
persona va a arrojar la moneda, ;cuél es la probabilidad que salga cara?.

1.3. Objetivos

El objetivo de este trabajo es presentar y extender la técnica de Model
Checking Cuantitativo desarrollada en [dA97|. En [dA97] se presenta una
técnica para el calculo de la probabilidad méxima de que una propiedad,
expresada en LTL, se satisfaga en un sistema con componentes no determin-
istas y/o probabilisticas. Basados en esta técnica, presentaremos una nueva
técnica para el cédlculo de la probabilidad minima.

La técnica se base en reducir el problema de verificar la propiedad LTL
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a un problema de alcanzabilidad cuantitativo. Para ello la propiedad LTL se
transforma en un autémata que describe la misma propiedad (en términos
de co-lenguajes). Este autémata, a su vez, se sincroniza (se interseca) con
el modelo bajo estudio (el cual contiene probabilidades) para obtener un
nuevo autémata que sélo contiene la parte del comportamiento original que
satisface la propiedad, es decir, s6lo contiene las ejecuciones en las cuales
la propiedad LTL es valida. En el autémata resultante de la interseccion
se busca un subconjunto de estados especiales, estos nos garantizan que los
conjuntos de ejecuciones que satisfacen la propiedad con probabilidad mayor
que 0 necesariamente deben lleguar a algin elemento de estos. Entonces el
problema se ha reducido a calcular la probabilidad de alcanzar elementos
en los subconjuntos especiales, es decir, se ha reducido a un problema de
alcanzabilidad. En la siguiente figura vemos un esquema, del proceso:

propiedad LTL

'

automata de
la formula

'

composicion del
modelo con
la formula

'

transformacion
a un problema
de alcanzabilidad

'

calculo en
Rapture

Esta técnica ha sido implementada, en la cual, el problema de alcan-
zabilidad es resuelto por Rapture, un model checker conocido, que ha sido
desarrollado para resolver este tipo de problemas. Se presentaran los resul-
tados obtenidos en distintos casos de prueba.
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1.4. Organizacién de la Tesis

El trabajo se encuentra organizado de la siguiente forma:

En el capitulo 2 se presentan conceptos basicos sobre teoria de autdmatas
finitos para lenguajes infinitos (definicion, lenguaje, determinismo, repre-
sentacion grafica). Nos enfocamos en autématas de Buchi y en autématas de
Rabin. Ademas presentamos un algoritmo para generar un autémata de Ra-
bin deterministico que acepta el mismo lenguaje que un autémata de Buchi
no deterministico.

En el capitulo 3 se presentan la sintaxis y la seméantica de la ldgica tempo-
ral lineal (LTL). Conceptos basicos (lenguje de la formula, operadores auxil-
iares). En la utima seccion del capitulo se presenta un algortimo para generar
un automata de Buchi no deterministico que acepte el mismo lenguaje de
una férmula LTL.

En el capitulo 4 se presentan los sistemas no deterministicos probabilis-
ticos (SNP). Los sistemas bajo estudio se modelan a través de un conjunto
de SNP puestos en paralelo o sincronizados (que resulta en un nuevo y mas
grande SNP). Definimos el modo de trabajar con probabilidades en ellos.
Ademés presentamos ciertas propiedades utiles sobre los estados de los mis-
mos.

En el capitulo 5 presentamos un método para sincronizar un SNP con
una formula LTL. También se explican los algoritmos para el cilculo de la
probabilidad maxima y minima de que la propiedad bajo estudio se satisfaga.

En el capitulo 6 se realiza una breve explicacion de la implementacién
realizada, de su arquitectura y de como se utiliza la misma.

En el capitulo 7 se presentan los resutados de correr la herramienta de-
sarrollada sobre distintos casos de prueba. La herramienta se prob6 inicial-
mente con casos faciles para testear el correcto funcionamiento y luego con
ejemplos mas interesantes.

En en capitulo 8 se presentan nuestras conclusiones y las posibles con-
tinuaciones a este trabajo.

El trabajo adjunta un CD, con la implementacién del algoritmo que se
desarroll6 y la documentacion del mismo. Ademas se incluyen las aplicaciones
necesarias para la realizacion total del proceso.



Capitulo 2

Autoématas finitos para
lenguajes infinitos

En esta seccién presentaremos algunos conceptos sobre teoria de auto-
matas. Un autéomata es un modelo mateméatico que representa un dispositivo
de tamano fijo, el cual utilizaremos para procesar entradas de tamano infini-
to. Estas entradas son generalmente denominadas palabras.

Principalmente nos concentraremos en autématas finitos sobre palabras
de longitud infinita, también conocidos como w-autématas. Formalmente, un
automata se define como sigue:

Definiciéon 1. Un autémata finito es una 5-upla (X, Q, 0, qo, C) tal que:
1. ¥ es un alfabeto finito.

2. Q un conjunto finito de estados.

2. §:Q x Y — 29 yna funcion de transicion parcial.
4. qo € Q un estado inicial.

5. C wun criterio de aceptacion.

Un autéomata de dice deterministico si la funcion J es tal que para todo
o € ¥y para todo ¢ € Q vale que [0(g,0) |< 1.

Notemos que un autémata puede representarse por medio de un grafo,
en el cual, las transiciones poseen una etiqueta. En caso de que el autémata
sea deterministico, de cada nodo a lo sumo saldra una transiciéon por cada
elemento de X

Ejemplo 2.

SO}

a,b b

15



16CAPITULO 2. AUTOMATAS FINITOS PARA LENGUA.JES INFINITOS

Representa al siguiente automata:
1. ¥ ={a,b}
2. Q= {so,s1}
3. d(so,a) = {so}
6(s0,b) = {s0,51}
0(s1,0) = {s1}
4. qo =50
Claramente el autdmata no es deterministico, pues |0(sg,b)| = 2.

El criterio de aceptacion C' atin no lo hemos definido ya que este deter-
mina la clase de autémata sobre el que estamos trabajando.

Definicion 2. Sea v € ¥¥ una palabra infinita, una ejecucion de v sobre un
autdmata finito A = < 3,Q,0,q0,C > es un mapeo p : Ng — Q tal que:

1. p(0) = qo
2. p(i+1)=q donde q € 6(p(i),v;).

Una forma simple de representar el mapeo de p es mediante palabras de
Q*, donde el i-esimo elemento se asocia a p(7). Usaremos la notacion p; para
representar p(i).

Cabe recalcar que si el autémata no es deterministico diferentes ejecu-
ciones pueden corresponder a una misma palabra, y que una ejecuciéon puede
corresponder a varias palabras, sin importar si el autémata es o no es deter-
ministico.

Definicion 3. Una palabra v es aceptada por el autdmata A = < 3,Q,0,qy,C >
st existe una ejecucion p de v salisface el criterio de aceptacion C.

Definicion 4. El lenguaje del automata A, L(A) C X¥, es el conjunto de
todas las palabras aceptadas por A.

Definicion 5. Diremos que un autdmata no deterministico A es determini-
zable si existe un autdmata deterministico A" tal que L(A) = L(A’)

Definicién 6. Dada una ejecucion p sobre el autdmata A, inft(p) es el
conjunto de estados que aparecen infinitamente en p. Mds formalmente,

inft(p)={s:Vi>0:3j>i:s=p()}
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Ejemplo 3.

b

OO,

a,b b

En el siguiente automata, dada la palabra v = b, una posible ejecucion p de
v estd dada por p = sos§. Pero notemos que ésta no es la tinica ejecucion
posible, ya que las ejecuciones de v incluyen a todas las ejecuciones de la
forma s§ s%. Para todo o' de esta forma, inft(p') = {s1}. Por iltimo, notemos
que otra posible ejecucion de v es la de la forma s§, la cual es a su vez la

Unica ejecucion de a*.

2.1. Autématas de Buchi sobre palabras infinitas

Definicion 7. Un autémata de Buchi (AB) sobre palabras infinitas es un
automata (X,Q,0,q0, B) en el que el criterio de aceptacion B estd definido
de la siguiente manera:

s Sea B C @ el conjunto de estado finales, la palabra v € X% es aceptada
si existe una ejecucion p de v tal que inft(p) N B # (.

Ejemplo 4. Tomemos el automdta del ejemplo 1 y definamos el criterio de
aceptacion como B = {s1}.

b

ORON

Luego tenemos un autémata de Buchi que acepta palabras de la forma
(a+b)*(b)“. Es decir, todas las palabras con una cantidad finitas de a. Note-
mos que la palabra v = a* no es aceptada pues la inica ejecucion posible de
ves p=sy, luego inft(w) N B = .

a,b

Es importante remarcar que el automata de este dltimo ejemplo no es
determinizable utilizando el criterio de aceptacion de Buchi. El problema se
genera al momento de tratar de capturar, usando transiciones deterministi-
cas, el hecho de que se han consumido todas las letras a de la palabra, sin
saber previamente cuantas a tiene la misma. En contraposiciéon a esto, en
caso de tener una cota N para la cantidad de a, si se podria generar un AB
deterministico que acepte este lenguaje. A continuaciéon un AB determinis-
tico con N = 3.



18CAPITULO 2. AUTOMATAS FINITOS PARA LENGUA.JES INFINITOS

Ejemplo 5. Un AB deterministico que acepta palabras con una cantidad de
a’s menor o igual a 3.

&G

2.2. Autématas de Buchi generalizados

Una variante de los autématas de Buchi, son los autématas de Buchi
generalizados.

Definicion 8. Un autémata de Buchi generalizado(ABG) es un automata
(3,Q,0,q90, BG) donde el criterio de aceptacion BG estd definido de la si-
guiente manera:

» Sea BG = {By,Bs,...,B,}, donde By, Bo, ..., B, € 29. Luego, la
palabra v € X¥ es aceptada si existe una ejecucion p de v tal que
inft(p) N B; # 0 para i =1,...,n.

Si bien el criterio de aceptacion es distinto, el conjunto de todos los
lenguajes que se pueden generar es el mismo. Notar que un autémata de
Buchi es, en particular, un automata de Buchi generalizado donde |BG| = 1.
Para obtener un autémata de Buchi a partir de un autémata de Buchi gene-
ralizado, el cual acepte el mismo lenguaje, se aplica la siguiente construccion:

Dado un autémata de Buchi generalizado A = (¥, Q, 4, qo, { B1, B, ..., Bp }),
definimos el automata de Buchi A" = (3,Q x{0,...,n},d", g0 x {0}, Q@ x {n}).

La relacion de transiccion ¢ esta construida de forma tal que ((g, z), a, (¢',y)) €
0" i (q,a,q") € § y x e y cumplen las siguientes reglas:

» Si¢ € B;yx=1i—1 entonces y = i.
= Si x = n entonces y = 0.
= De otra forma, z = y.

El esquema de prueba para la construccion es el siguiente: Si v € L(A),
luego existe una ejecucion p de v tal que infi(p) N B; # 0 para 1 < i < n.
Esto implica que existen j; < --- < jj, tales que p;, € B;. Por como estén
definidas las transiciones podemos demostrar que existe una ejecucuién p’
de v en A’ tal que pj es de la forma (¢,n) y pj .4, de la forma (¢',0)
donde ¢,q" € Q). Usando este razonamiento y el hecho de que siempre existen
Jtn+1 < -+ < Jug1)n tales que pj, . € By parat >0y 1 <i < n, podemos
ver que inft(p’) N (Q x n) # () para alguna ejecucion p’ de v en A'.
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Siv € L(A’) luego existe una ejecucion p’ de v tal que inft(p') N (Q xn) #
(). Para que la ejecucion pase infinitas veces por algin estado (g, n) tiene que
pasar infinitas veces por estados (¢,i) con 1 <i < ny g € B;. Usando este
hecho y como estan definidas las transiciones se puede demostrar que existe
una ejecucion p de v en A tal que inft(p) N B; # 0 para 1 < i < n.

2.3. Automatas de Rabin deterministicos

A continuacion presentaremos los autéomatas de Rabin. Principalmente
trabajaremos con autématas deterministicos.

Definicion 9. Un autdmata de Rabin deterministico (AR) es un autémata
determistico (X, Q,0,qo, R), donde el criterio de aceptacion R estd definido
de la siguiente manera:

» Sean Ey, Ey..Ey, Fy, F1..F, C Q, luego R = {(Fy, Fy),..,(En, Fp,)}. La
palabra v € ¥¥ es aceptada si la ejecucion p de v es tal que inft(p) C E;
e inft(p) N F; # O para algin i € {0,1,..,n}.

Luego este criterio informalmente se entiende como que una ejecucion
serd aceptada si ésta queda en algiin momento visitando los estados “buenos”
(E;), pero sin dejar de pasar infinitamente por alguno de los estados “nece-
sarios” (F}).

Notemos que si es cierto que F; — E; # (), cambiar F; por F] = F; —
(F; — E;), no genera un autémata nuevo con un lenguaje distinto al original.
Luego podemos suponer que F; C E;.

Notemos también que el criterio de aceptacion de Rabin puede también
expresarse de la siguiente manera:

» Sean E§, EY..ES, Fy, F1..F, C Q, luego R’ = {(E§, Fv), .., (ES, F,,)}. La
palabra v € 3% es aceptada si la ejecucion p de v es tal que infi(p) N
E¢ =0 e inft(p) N N; # 0 para algian ¢ € {0,1,..,n}

Informalmente el criterio de aceptacion se puede entender como que una
ejecucion serd aceptada si en algin momento deja de visitar los estados “ma-
los” (E¥) pero siempre pasa por alguno de los estados “necesarios” (F;).

Ejemplo 6. Dado el siguiente autémata de Rabin:
1. ¥ ={a,b}
2. Q={so,s1}
3. 6 ={(s0,a,s0),(s0,b,51),(s1,b,51),(s1,a,50)}
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4. qo = S0

5 R={{si},{s1))}

b
%/N
a
a b

Notemos que este automata, al igual que el ejemplo 3, solo acepta palabras
del lenguaje (a + b)*b*¥, pero con la variante de que este autémata si es
deterministico.

2.4. Transformacion de AB a AR

Como hemos visto en los ejemplos anteriores existen automatas de Buchi
que no son determinizables. Pero también hemos visto, en el dltimo ejemplo,
que un lenguajes no determinizable generado por un AB puede ser generado
por AR deterministico.

En esta seccion presentaremos una transformacion para construir un AR
deterministico que acepta el mismo lenguaje que un AB no deterministico.
Esta transformacion se debe a Safra [Saf89], aunque nosotros presentaremos
la variacion dada en [L6d05]. En esencia son la misma tranformacion, pero
la segunda esta definida de una forma mas simple de entender.

La idea detras de la construccion de Safra es llevar un registro de todos
los posibles prefijos de ejecuciones que se generan en el autémata de Buchi,
a medida que se consumen los elementos de Y. Pero esta informacién es
guardada de tal forma que es posible distinguir segmentos de la ejecucion
que si o si pasan por estados de B del AB.

Con esto en mente, los nodos del autématas de Rabin estaran compuestos
por arboles de Safra. A continuacién una definicién formal de ellos.

Definicion 10. Un arbol de Safra sobre un conjunto finito no vacio Q (|Q| =
n) es un drbol ordenado finito (N, h,<,et,m), donde:

1. N C{1,2,...2n}, un conjunto de nodos identificados con elementos
de {1,2,...,2n}.

2. h:N — 2N una funcién de descendencia, i.e. h(n) son los hijos de n.

3. < C NXN, una relacion de orden que estd definida para nq,ne € h(n)
para todo n € N. (n1,n2) nos dice que ny es mds joven que na.
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4. m: N — {True, False}, una funcion que marca o desmarca los nodos.
Diremos que el nodo n estd marcado si m(n) = True, si no diremos
que estd desmarcado.

5. et: N — 29 — {0}, una funcion que etiqueta los nodos con elemetos de
2@ — {0} y cumple con las siguientes propiedades:

a) et(n) 2 Uyenm) et(n’), i.e. la etiqueta de todo nodo incluye a la
union de las etiquetas de sus hijos.

b) et(ny) Net(nz) = 0 para todo ni,ny € h(n) tal que ny # no, i.e
dos nodos con el mismo padre poseen etiquetas disjuntas.

Luego, la transformacion de Safra es la siguiente:
Dadoun AB, A = (X, Q, qo, 6, B), definiremos el AR, A" = (£, Q’, ¢, ', R)
de la siguiente forma:

= Q' = El conjunto de todos los arboles de Safra sobre Q.
» ¢, — El arbol de Safra que consiste del nodo 1, etiquetado con {go}.

= Los elementos de la relacion de transicion (¢, a,p’) € ¢ estan definidos
de forma tal que ¢ € @', a € X y p es el resultado de realizar los
siguientes pasos:

1. p=¢
2. Desmarcar todos los nodos marcados de p’

3. Para todo nodo de p’ con etiqueta S tal que S N B # ), crear un
hijo con label SN B y nombrarlo con un elemento de {1,2,...,2n}
que no se esté utilizando. En caso de tener hermanos, este sera el
mas joven de ellos,

4. Remplazar toda etiqueta S de cada nodo del arbol p’ por qus d(q,a).

5. Para todo par de nodos de p’ con el mismo padre tal que ¢ € Q
pertenezca a las etiquetas de ambos, eliminar, del hijo més joven
y de todos sus descendientes, el elemento q.

6. Eliminar todos los nodos con etiquetas vacias.

7. Para todo nodo de p’, el cual posea una etiqueta que es igual a
la union de las etiquetas de sus hijos, eliminar todos los descen-
dientes del nodo y marcarlo.

» El criterio de aceptacion de R = {(E4, F1), ..., (Eap, Fby,)} esta definido
para i € {1,...,2n} por:
E; = Conj. de todos los arboles de Safra que contengan el nodo 1.
F; = Conj. de todos los arboles de Safra con el nodo ¢ marcado.



22CAPITULO 2. AUTOMATAS FINITOS PARA LENGUA.JES INFINITOS

Demostremos que la tranformacién es correcta. Para realizar esto primero
enunciaremos dos lemas auxiliares.

Lema 1. Un arbol de Safra sobre un conjunto Q con |Q| = n tiene a lo sumo
n nodos.

Lema 2 (Lema de Kénig). Todo arbol con infinitos nodos, los cuales
contienen una cantidad finita de hijos, contiene un camino infinito.

Teorema 1. Dado un autémata de Buchi, A = (Sigma, Q, qo,0, B), el auto-
mata de Rabin A" = (X,Q’,q,,d', R) generado mediante la transformacion
de Safra desde A genera el mismo lenguaje.

Demostracion. L(A) C L(A") : Sea v € L(A) y sea p una ejecucion de v
sobre el autémata A que cumple con el criterio de aceptacion. Veamos como
se comporta la ejecucion de v en el autémata A’. Supongamos p’ la ejecucion
de v sobre A’. Luego p’ es una sucesiéon de arboles de Safra, notemos que
las raices de estos nunca van a ser eliminadas, ya que la raiz del arbol p}
contendra al menos el elemento p; (paso 4). Si la raiz es marcada infinita
veces, luego la palabra es aceptada. Si esto no es asi, sea j tal que p;- es la
ultima vez que la raiz es marcada. Como p es una ejecuciéon de una palabra
aceptada, podemos tomar el menor k£ > j tal que p, € F'. Luego al momento
de crear el nodo p) 41 este tendra un nuevo hijo con al menos el elemento
pr (paso 3). Este luego serda remplazado por pii1 (paso 4). Realizando un
razonamiento similar al usado para demostrar que las raices no son borradas
y el hecho que la raiz no es vuelta a marcar, podemos demostrar que este
nodo tampoco serd eliminado. Si este nodo es marcado infinitamente luego
la palabra es aceptada. En caso de que no, podemos repetir el razonamiento
y demostrar que este nodo tendrd un hijo que nunca es borrado. Notemos
que por el lema 1, la profundidad de los arboles de Safra esta acotada por
el cardinal del conjunto sobre el cual se genera, luego esto nos asegura que
encontraremos un nodo que es marcado infinitamente y nunca es removido.

L(A") C L(A) : Sea v € L(A") y sea p/ una ejecucién de v sobre el
automata A’. Luego existe un nodo ¢ en todos los arboles de p’ tal que a
partir de un punto, éste siempre aparece y es marcado una cantidad infinita
de veces. Sea x la posicion tal que el nodo (arbol) ¢ aparece en p; para todo
y > x. Ahora definamos i1,149,... > x las posiciones donde ¢ es marcado y
Q1,Qo, ... las etiquetas del nodo en esas posiciones. Ademés definamos 79 = 0
y Qo = {qo}. Por la definicion de ¢’, para todo j € N y g € Q41 existe
un p € ); tal que p —5 ¢ consumiendo la subpalabra Uli;ij1) Y Pasa por
al menos por un estado de F. Ahora definamos un arbol con los nodos de
la forma (q,j) donde ¢ € Q; y j € N. Los padres del nodo (¢,j + 1) es
cualquier nodo (p,j) tal que p —s ¢ consumiendo la subpalabra vj; ;.. ).
Esto nos define de forma correcta un arbol con infinitos nodos. Como todo
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nodo tiene a lo sumo n hijos, existe un camino infinito en el arbol por el
lema de Kénig. Luego, la construcciéon de este arbol demuestra que existe
una ejeccuciéon p de v que pasa infinitamento por los estados finales. [l

Ejemplo 7. Aplicacion de la transformacidon de Safra al autémata del ejem-
plo 4. Representaremos los nodos con conjuntos y su nombre estard indicado
en el superindice. El simbolo ! representard que el nodo estd marcado.
= gy = {ao}'
s Luego de realizar la transformacion &' queda definida como:
0'(ap @) = g0 = {ao}!
'(q9,0) =q1 = {0, 1}’

&g a)=qp= {a}!

5/(qll7b) = q& = {80781}1

|

{s1}?
&' (qh,a) = qo = {qo}

6,(Qé’b) = qé = {80781}1

|

{s1}*!
& (q50) = qp = {qo}

6,(Q{3?b) = qé = {80,81}1

|

{s1}*!

» El inico nodo marcado es el 2 en ¢4 y éste nodo no aparace en g y q}.
Luego el criterio de aceptacion es R ={({d5, ¢4}, {d5})}-

Realicemos a continuacion en detalle los pasos para definir ¢'(¢h,a) y
8 (gh,b) por ser éstos los mds interesantes. (nota: cuando haya mds de un
paso representado en un solo grdfico, el paso que produce los cambios es el
primero.)
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Empecemos con 0' (g, a):

Paso 1y 2: Paso 3: Pasos 4 y 5: Pasos 6 y 7:
{so,s1}'  {so.s1}! {s0}! {s0}!

N N

{s1}? {s1}? {s1® {}? {°

| l
{s1}* {

Ahora veamos en detalle &' (qh,b):

Pasos 1y 2: Pasos 3y 4: Paso 5:
{s0, 51} {s0, 51} {s0, 51}
{s1}? {s1}? {s1}° {517 ¥’
{s1}* {s1}*
Paso 6: Paso 7:
{so}! {s0}!
{s1}? {s1}*!

{s1}*



Capitulo 3

LTL y su relacién con los
autématas de Buchi

En esta secciéon presentaremos conceptos sobre légica temporal lineal
(LTL). LTL se utiliza para especificar propiedades sobre sistemas reactivos,
en la cual el tiempo se interpreta en una forma discreta y se evaluan proposi-
ciones logicas sobre los estados del sistema.

La logica temporal, a diferencia de la l6gica proposicional, utiliza operadores
modales.

Los elementos bésicos de las formulas LTL son las proposiciones atémicas,
es decir declaraciones que no pueden ser subdivididas. Por ejemplo: z es
menor que 100, 2 igual 3, llueve. Al conjunto de proposiciones atémicas con
el que trabajamos lo declararemos AP.

Notemos que las proposiciones se hacen verdaderas y falsas dependiendo
del estado en el que se encuentre el sistema. Por ejemplo, "la maquina es-
td sirviendo cafe” es una proposicién atémica que serd verdadera cuando el
sistema este sirviendo cafe y sera falsa cuando no lo este haciendo. Notemos
también que las proposiciones atomicas seran la base con la que expresare-
mos las propiedades a verificar sobre el sistema.

Entre los operadores modales, que utiliza LTL, podemos encontrar por
ejemplo: G ,F . Estos se utilizan para expresar propiedades a través del tiem-
po. El operador G se utiliza para especificar propiedades que se cumplen
siempre a lo largo del tiempo, mientras que el operador F se utiliza para
especificar propiedades que en el futuro valdran. Por ejemplo “F [lueve” es
cierto pues sabemos que en algin momento en el futuro llovera y “G llueve”
es falso pues no siempre llueve. Estos operadores también pueden utilizarse
en forma combinada para expresar propiedades mas ricas, por ejemplo “G (F
llueve)” expresa la propiedad de que no importa en que momento en el futuro
nos encontremos siempre sabremos que existe un momento més adelante en
el que llovera.

25
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En este capitulo definiremos la sintaxis de las formulas LTL y su seméan-
tica, definiremos operadores auxiliares para simplificar la notacién y por
ultimo presentaremos un algoritmo para generar un AB deterministico a
partir de una formula LTL . Este automata tendré como alfabeto asociado
Y = 247 y la palabra p € X¥ representara que el momento i-esimo en el
sistema son validadas los proposiciones de p;. El lenguaje de este autémata
serd el conjunto de palabras que satisfacen la propiedad 1.

3.1. Sintaxis de LTL

Definimos el conjunto de formulas de LTL de la siguiente manera:

Definicion 11. Dado un conjunto de proposiciones atémicas AP, las for-
mulas LTL satisfacen las siguientes reglas:

1. p es una formula para todo p € AP.

2. St ¢ es una formula, luego —¢ y X ¢ son formulas.

3. Si ¢y son formulas, luego ¢V 1p y ¢ U son formulas.
Cualquier otra cosa no es férmula.

LTL extiende la logica proposicional con los operadores temporales X
(lamado neXt) y U (llamado Until). El significado intuitivo de estos es el
siguiente:

= X ¢ es cierto en este momento, si en el siguiente momento ¢ lo es.

= ¢ U1 es cierto en este momento, si ¢ es cierto desde este momento
hasta el momento previo en el que vale 1)

3.2. Semantica de LTL

Definicion 12. Dado un conjunto de proposiciones atémicas AP, un camino
p serd una secuencia infinita de elementos de 247 es decir p = popipa...
donde p; € 247 i=0,1,2,....

Intuitivamente, los caminos representan el conjunto de proposiciones
atoémicas que son verdaderas en el sistema, en cada momento, a lo largo
del tiempo. p; denota el elemento i-esimo del camino y el primer elemen-
to del camino es pg. (p,i) es el sufijo i-esimo de p, es decir (pop1--- ,i) =

PiPi+1Pi+2 -

Ahora definiremos la seméantica de las formulas LTL como una relacion
de satisfaccion entre un camino p y una féormula ¢. Usaremos el operador
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= para expresar esta relacion. Luego p = ¢ serd equivalente a decir que la
formula ¢ es vilida en el camino p. Mas formalmente:

Definicion 13. Sea p € AP, p un camino y ¢, férmulas LTL. La relacion
de satisfaccion |= esta definida por:

1. (p,i) Epsiip€p;

2. (p,i) = ¢ sii no se satisface (p,i) k= ¢

3. (p,i) E &V sii se satisface (p,i) E ¢ 6 (p,i) P
4. (p.i) = X ¢ sii se satisface (p,i+1) = ¢

5. (pi)EOUYsi I >i:(pj) EVAVE:i<k<j:(pk) o

Definiremos como el lenguaje de la formula ¢ al conjunto:

L(g) = {p € 27)* | (p,0) [~ ¢}.

Ejemplo 8. Dado ¢ = X p con p € AP, el L(¢) = {p € (247)* | p € p1}.

3.3. Operadores temporales auxiliares

Para facilitar la especificacion de propiedades relevantes, introduciremos
nuevos operadores modales. Estos operadores estan definidos en terminos de
los operadores ya presentados, por esta razén no agregaran expresividad al
lenguaje de las formulas LTL. Los nuevos operadores son F (Finally), G
(Globally) y R (Release) y estan definidos de la siguiente manera:

s Fo=TrueU ¢
L G(ﬁE—\F—\gb

= ¢ RY=-(-¢ U )

Con F ¢ estamos expresando que en algin momento en el futuro la
proposicion ¢ seréd valida, i.e. Finalmente valdrd ¢. Con G ¢ estamos ex-
presando que en ningin momento en el futuro vale —=¢, lo que es equivalente
a decir que en todo momento vale ¢, i.e. Globalmente vale ¢. Por ltimo, el
operador R | el cual es el operador logico dual del U . Este requiere que la
proposicion v sea valida hasta que el mismo momento el en que ocurra ¢,
pero sin exigir que en algin momento sea vélida ¢.
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3.4. Transformacion de una féormula LTL a un auto-
mata de Buchi

En esta seccion presentaremos el algoritmo para generar un autémata de
Buchi que acepta el mismo legunaje de una formula LTL. Este fue presenta-
do por Gerth, Peled, Vardi y Wolper.

El algoritmo se divide en 4 partes:
1. La férmula LTL es llevada a su forma normal negativa

2. Se genera un grafo auxiliar G a partir de la férmula LTL.

w

A partir de G se genera un autémata de Buchi generalizado BG.

-

Se genera a partir de BG el autémata de Buchi.

En la forma normal negativa la formula LTL solo utiliza operadores bési-
cos y la negacién esta aplicada solo a las proposiciones atomicas. Para realizar
esta normalizacion, remplazamos los operadores auxliares (G ,F , R ) por su
definiciéon, por ejemplo: F ¢ es remplazado por True U ¢. Para lograr negar
s6lo las proposiciones atémicas utilizamos las siguientes igualdades:

= (¢ U)=(=0) R (=)
= (¢ RY) = (=¢) U (=)
= (X ) =X (=¢).

Para la generacion del grafo auxiliar utilizaremos la funcion crearGrafo().
A continuacion explicaremos en detalle el algoritmo que utiliza:

La estructura bésica que usa el algoritmo se llama nodo. Los nodos del
grafo seréan representados por el conjunto de nodos. Un nodo n contiene la
siguiente informacion:

nodo = [IN:id_Nodo;
Entrantes : conjunto id Nodo;
Procesadas, Siguientes: conjunto FormulaL.TL;)

IN es el identificador del nodo.

Entrantes es un conjunto con los nodos predecesores. Cada nodo n/ del
conjunto representa una arista desde n’ a n.

Procesadas, Siguientes: Cada una de estos conjuntos esta formado por
subformulas de la formula de la cual estamos construyendo el grafo. La cons-
truccién de éstos se realiza de tal forma que los posibles prefijos de secuencias
de estados que alcancen el nodo, satisfacen todas las formulas de Procesadas
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y el siguiente nodo alcanzable es de tal forma que satisface todas las férmulas
de Siguientes.

A continuacion utilizaremos un pseudo-codigo para explicar el algoritmo.
En él algoritmo utilizaremos la variable global nodos, en la cual guardaremos
el conjunto de nodos generados. También utilizaremos la funcion gen_id()
la cual genera un identificador nuevo para cada nodo. La funcién principal,
como ya fue mencionado, serd crearGrafo() la cual toma como parametro
una formula LTL. El nicleo de la funcién principal sera la funcion recursiva:

expand(ent: lista identificadorDelNodo,proc, nuevas, sig : lista Formula)

la cual tiene como parametros los datos necesarios para crear un nuevo
nodo, i.e. los nodos Entrantes y los conjuntos Procesadas, Siguientes del no-
do a crear. Ademas toma un tercer conjunto, Nuevas, este es el conjunto de
las formulas que atn no han sido procesadas. Esta funciéon serd la encargada
de crear los nodos siguientes a los nodos listados en la variables ent.

La funcion crearGrafo() inicializa el conjunto de nodos a vacio. Luego
utiliza un nodo especial init, este seréd el nodo inicial y se agrega al conjunto
de nodos al finalizar la funcion ezpand().

funcion crearGrafo(¢ : formulaLTL){
nodos := ()

expand({init}, 0, { ¢ },0);

nodos :— nodes U init

El llamado a ezpand(), empezara a generar los nodos siguientes a init. El
psudo-codigo de expand() es el siguiente:

funcion expand(ent, proc, nuevas, sig) {
if (nuevas = 0) {

if( 3n € Nodos : n.Procesadas = proc & n.Siguientes = sig) {
n.entrantes := n.entrantes U ent;
return;

} else {
new node nn;
nn.IN := gen ID();
nn.Procesadas := proc;
nn.Siguiente := sig;
nodos := nodos U {nn};
expand({nn.IN}, (), nn.Siguintes, 0);
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} else {

expand _form(ent, proc, nuevas, sig);
¥

Si el conjunto nuevas es vacio es el momento de generar un nuevo nodo,
el algoritmo verifica si el este ya existe, si es el caso, actualiza los nodos
entrantes, caso contrario crea un nuevo nodo y continua generando los nodos
siguientes a éste, por esta razon realiza un nuevo ezpand(). Notemos que
para realizar el nuevo expand() toma como conjunto de formulas nuevas el
conjunto de formulas siguientes, lo cual refleja el hecho de que los nodos
siguientes al ultimo creado deben satisfacer las formulas que este requiere
que sus sucesores cumplan.

Otra cosa interesante para remarcar es que el algoritmo utiliza los con-
juntos Procesadas y Siguientes para verificar la existencia del nodo y no su
identificador IN. Esto se debe a que lo que realmente identifica a un nodo
son estos conjuntos, la variable IN se utiliza simplemente para representar de
forma simple el conjunto de predecesores. En caso de que el nodo exista no
se realiza un expand porque este ya fue realizado al momento de crear el nodo.

funcion expand form(ent, proc, nuevas, sig) {
Sea 1 € nuevas;
nuevas := nuevas — {n};
if (n € proc) {
expand(ent, proc, nuevas, sig);
telse{
if(n € AP){
expand _prop(n, ent, proc, nuevas, sig);
telse if(n = p v ) {
expand _Or(n, u, ¥, ent, proc, nuevas, sig);
telse if(n = p A1) {
expand _And(n, p, ¥, ent, proc, nuevas, sig);
telse if(n = X p){
expand Next(n, u, ent, proc, nuevas, sig);
felse if(n = p U 4){
expand _Until(n, u, ¥, ent, proc, nuevas, sig);
felse if(n = p R ¢){
expand _Release(n, u, 1, ent, proc, nuevas, sig);
¥
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En la funcién expand_form sila féormula n esta en proc, significa que ésta
ya fue procesada, por esta razon se vuelve a empezar la expansion, pero sin
la formula 7 en nuevas. Esto puede ocurrir ya que una misma proposicion
atémica puede ocurrir varias veces en una misma formula. En caso de que
no sea ese el caso, realizamos diferentes tipos de expansiones en funcion de
la forma de la formula. Las expansiones son las siguientes:

funcion expand_prop(n, ent, proc, nuevas, sig){
if ((n = False) v ((-n) € proc)) {
return;
}else{
proc := proc U {n};
expand (ent, proc, nuevas, sig));

La funcion expand_prop() verifica si la proposicion 1 no genera inco-
herencias con las féormulas procesadas, si es asi, ésta se descarta. En caso de
que no sea asi, la formula 7 es agregada al conjunto de las férmulas proce-
sadas y continuamos la expansion. Notemos que con incluir 7 al conjunto de
formulas procesadas el algoritmo refleja el hecho de que el nodo nuevo que
se va a crear satisface esta proposicién atémica.

[n=pvi*/
funcion expand Or(n, u, %, ent, proc, nuevas, sig){
proc’ := proc U {n} ;

nuevas’ := nuevas U {u};
expand(ent, proc’, nuevas’, sig);

nuevas’ := nuevas U {¢};
expand(ent, proc’, nuevas’, sig);

Si recordamos la definiciéon formal de la semantica de la disyuncion, ésta dice
que debe existir un camino que satisfaga una de las dos féormulas. Esto esta
reflejado con los dos llamados a la funcion ezpand(), notemos que ambas
llamadas a ezpand() tienen el mismo conjunto de nodos entrantes y que el
conjunto nuevas es cambiados para reflejar que en los nuevos nodos a crear
deben satisfacer cada uno, una de las féormulas que componen la disyuncion.

[Kn=pAp*/
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funcion expand And(n, p, 1, ent, proc, nuevas, sig){
proc’ := proc U {n};
nuevas’ := nuevas U {p, 9 };
expand(ent, proc’, nuevas’, sig);

El caso de expand_ And() es mucho més sencillo, ya que si el nuevo nodo debe
satisfacer la conjunciéon de dos formulas es equivalente a pedir que las dos
formulas sean validos. Luego el algoritmo solo agrega este par de formulas al
conjunto de férmulas nuevas y vuelve a empezar las expansion.

[Fn=Xp*/

funcion expand Next(n, u, ent, proc, nuevas, sig) {
proc’ := proc U {n};
sig’ = sig U{u};
expand(ent, proc’, nuevas, sig’);

Notemos que en caso de tener un X u, el algoritmo tiene que asegurarse
de que los nodos siguientes al que estamos creando satisfagan u, notenemos
que esto se logra con incluir y en el conjunto sig” ya que este serd el conjunto
de féormulas que deberan satisfacer los nodos siguientes. Esto se refleja con
claridad en el llamado a la funcion expand() que se realiza dentro de la
funcion expand(). (Los problemas de usar la recursividad :D)

[Fn=pUy*/
funcion expand Until(n, u, v, ent, proc, nuevas, sig){
proc’ := proc U {n};
nuevas’:= nuevas U {u};
sig’ == sig U {n};
expand(ent, proc’, nuevas’, sig’);

proc’ := proc U {n};

nuevas:— nuevas U {¢};

sig’ 1= sig;

expand(ent, proc’, nuevas’, sig’);

El codigo de esta funcion se debe a que p U = ¢V (u A X (U 1)),
luego si se debe crear un estado que satisfaga p U 1 es equivalente a crear
dos estados donde uno satisface ¢ y el otro satisface (uAX (u U 9)). En este
ultimo tenemos en cuenta lo realizado en la funcién expand_ Next().
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fn=pRy*/
funcion expand Release(n, p, 1, ent, proc, nuevas, sig){
proc’ := proc U {n};
nuevas’:= nuevas U {u, 1};
sig’ == sig U {n};
expand(ent, proc’, nuevas’, sig’);

proc’ := proc U {n};

nuevas’:= nuevas U {¢};

sig’ 1= sig;

expand(ent, proc’, nuevas’, sig’);

El codigo de ezpand_ Release() es similar al de ezxpand_ Until(), esto se
debeaque u Ry =y A (uV (X (1R 1))), distribuyendo el A con el V obten-

emos (Y A ) V(¥ A (X (R 4))).

Luego de que se termina de construir el grafo, el autémata de Buchi
generalizado se obtiene de la siguiente forma:

» El alfabeto es ¥ = 247, Donde dados 0 € X y p € AP, p= Truesi y
solo si p € 0.

= El conjunto de nodos @) esta compuesto por los elementos del conjunto
nodos generado por el algoritmo.

» (n,0,m) € J siy solo si n € m.Entrantes y o satisface la conjuncion
de las proposiciones negadas y no negadas de m.Procesadas.

= Kl estado inicial es gg = init. No hay nodos que lleguen a éste.

= Los conjuntos de estados de aceptacion BG son generados de la si-
guiente forma: por cada subféormulas de la forma p U ¢ generamos un
conjunto B; que estd compuesto por todos los nodos n tal que satisfa-
cen ¢ € n.Procesadas 6 (u U ¢) & n.Procesadas.

Por tltimo lo tnico que falta es transformar el autémata de Buchi gene-
ralizado en un autéomata de Buchi, para esto utilizamos la transformacion
presentada en la seccion de automatas de Buchi generalizados.
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Capitulo 4

Sistemas no deterministicos
probabilisticos

Los sistemas reactivos pueden ser modelados por un sistema no deter-
ministico probabilistico (SNP). Los SNP son similarares a los procesos de
decision de Markov con una cantidad finita de estados. Para cada estado del
preceso de decision de Markov se puede elegir, de forma no deterministica,
una accién de un conjunto de acciones y el siguiente estado es elegido deter-
ministicamente, mediante una distribuciéon de probabilidades asociada a la
accion elegida.

En este capitulo definiremos formalmente un SNP y las probabilidades
méximas y minimas de un conjunto de ejecuciones sobre estos. Demostraremos
también propiedades de algunos subconjuntos especiales del SNP, éstas seran
utiles para el cdlculo de las probabilidades ya mencionadas.

Un SNP se define formalmente de la siguiente forma:

Definicién 14 (SNP). Un SNP es una 6-upla (AP, S, Accs,k,p, Sin) tal
que:

1. AP es un conjunto de proposiciones atomicas.

2. S es un conjunto finito de estados. Todo estado s € S le asigna un
valor de verdad s[x] a todo proposicion x € AP.

3. Accs es conjunto de acciones que puede realizar el sistema.

4. k:S — 24 () una funcion que le asigna a cada estado el conjunto
de acciones que puede realizar.

5 p:SxAces xS — [0,1], es una funcién tal que para todo s € S
y para todo a € k(s), p(s,a,-) es una distribucion de probabilidades.
Dado t € S, el valor p(s,a,t) da la probabilidad de pasar al estado t

35
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dado que se realiza la accion a mientras el sistema estaba en el estado
S.

6. sin es el estado inicial.

Dado que p es una funcién de probabilidad debe satisfacer que para todo
s€Syack(s)secumple ), ¢p(s,a,t) = 1.

Dado un estado s € S, el sucesor de s es elegido en dos pasos: primero,
una accion a € k(s) es elegida de forma no deterministica; segundo, el estado
sucesor t € S es elegido de acuerdo a la probabilidad p(s, a,t). Una vez que el
sistema se encuentra en el estado ¢, este procedimiento se repite para realizar
una nueva transicion al estado t’. Este proceso se repite una cantidad infinita
de veces y genera una ejecucion del sistema.

Definicion 15 (Ejecucion). Una ejecucion de un SNP 11 es una secuencia
infinita de w : s9s182--- tal que para todo s; € S, existe a; € k(s;) tal que
p(si,a;, 8i+1) > 0 para todo i > 0.

Definicion 16. Dado s € S,a € Accs, definimos los estados siguientes de s
con respecto a la accion a como Sigs(s,a) = {s' | p(s,a,s’) > 0}

-

|
104
y

{y}

Figura 4.1: Sistema No deterministico Probabilistico
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Ejemplo 9. En la figura 4.1 podemos ver un SNP representado mediante
un grdfico. El conjunto de proposiciones dtomicas es AP = {x,y,z}, el con-
Junto de estados es S = {so, -+ ,86} y el conjunto de acciones es Accs =
{A,B,C,D}. Ademds se puede ver que k(so) = {A, B} y k(s5) = {B}. Tam-
bién se puede ver que p(so,a,s1) = 0,1, p(so,a,ss) = 0,6, p(so,a,ss) =0,3.

Entre las ejecuciones del SNP podemos encontrar: (sos2)®, so(s48683)%,
so(s3s6)“, sosy.

4.1. Probabilidades en un SNP

El espacio muestral sobre el cual trabajaremos seran las ejecuciones de
un SNP. Para hacer esto debemos primero definir una estructura sobre estas
que esté compuesta por elementos medibles. Esta estructura es un algebra,
llamada o-algebra de Borel de conjuntos de secuencias, y sus elementos son
conjuntos a los cuales son posibles asignar una probabilidad.[JKK66]

Notemos que a cada estado s € .S podemos asociar un conjunto:
Qs ={sgs182-- | s=soAVn € N :3Ja € k(sp) : p(Sn,a, Spy1) > 0}

Luego, dada una secuencia finita de estados o = gg - - - 0, se define como
cilindro bésico inducido por ¢ al conjunto:

UT:{PGQs’POZSO/\"'/\PnZSn}

Denotamos con By a la g-algebra generado por todos los cilindros basi-
cos, i.e. By C 2% es el menor conjunto conteniendo a los cilindros bésicos
que es cerrado por complemento y unién numerables. Luego, los elementos
sobre los cuales mediremos una probabilidad perteneceran al conjunto Bs.

Debido a la presencia del no determinismo, al momento de elegir las ac-
ciones, en los SNP no es posible definir una tnica funcién de probabilidad
sobre los elementos de la o-algebra de Borel Bs. A pesar de esto, para ca-
da conjunto de secuencia A € By, podemos definir la probabilidad mdxima
pt(A) v la probabilidad minima p~ (A). Intuitivamente, u™(A) representa
la probabilidad de que el sistema siga una secuencia en A, remplazando el no
determinismo por una elecciéon arbitraria de las acciones tal que maximice
este valor. 4~ (A) es andlogo con respecto a la minimizacion. Para formalizar
esta idea se utiliza el concepto de estrategia, la cual determina la probabilidad
con la cual se eligen las acciones en un estado en particular.

Definicion 17 (Estrategia). Una estrategia n es un conjunto de fun-
ciones de probabilidades condicionales Qn(a | sos1---sy) donde n € N,
80,81, ,8n € S y a € k(sn), tal que Xoep(s,)@nla | sos1---s,) = 1.
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Cuando un sistema se comporta de acuerdo a una estrategia 77 y desde el
estado s = sy € S se alcanza el estado s,, € 9, siguiendo la secuencia sg - - - Sy,
se elige la proxima accion a € k(sy) con una probabilidad Qy(a | so---sy)-
Luego, la probabilidad de que el siguiente estado de la secuencia sg - - - s, sea
t €S esigual a:

Prg(t | S0 Sn) = Zaek(sn) Qn(a | S0 Sn)p(sna a, t)'

Ahora podemos asociar a cada secuencia finita sg--- s, iniciada en s =
so de Qg la probabilidad Prf(sg---s,) = [[/-y Pr’(siz1 | s0---s;). Esta
probabilidad para secuencias finitas genera una tnica funcién de probabilidad
fsn en B tal que ug,(p') = Pr!(p) para todo cilindro basico p!.

Notemos que seria mucho més simple que la funcién de probabilidad
con la cual se elige la siguiente acciéon no dependiera de toda la secuencia
de estados recorrida y dependiera solamente del estado actual en la que se
encuentra. Si bien esto es cierto, también es cierto que la definicion que uti-
lizamos contempla este caso, y ademas nos permite una mayor expresividad
al momento de definir la estrategia, pues podemos elegir acciones en funcion
de lo que ya pasd, por ejemplo, supongamos que quisieramos modelar un
sistema que s6lo pasa una vez por el estado s;, luego, la probabilidad condi-
cional de elegir una accién que me permita pasar por s; dada una secuencia
que esta conpuesta por el estado s; sera 0.

Ejemplo 10. Tomemos SNP de la figura 4.1 y supongamos que la estrategia
1 esta compuesta por funciones de probabilidad condicional tales que:

Pr(A|so) =05 Pr(B|sy)) =05 Pr(D]sos2) =0 Pr(A]sps2)=1

luego la probabilidad de sgsq es:

Qn(A | s0) *p(s0,A,51) =0,5%0,1 = 0,05

la probabilidad de sgsoss es:

Prd (sos2ss) = Prd (se | so)Prd,(ss | sos2) = (0,5%0,5) * (1%0,3) = 0,55
y la probabilidad de sgss es:

Pri,(sos3) = Qu(A | 50) * p(s0, A, 53) + Qu(B | s0) * p(s0, B, s3) = 0,55

Utilizando la definicion de p, podemos definir la probabilidad maxima
y minima como sigue:

Definicion 18. La probabilidad mdzima pf(A) y la probabilidad minima
py (A) de un conjunto de secuencias A € By estdn definidas por:

pi(A) = supy, fosn(A) ps (A) = infy pg (A)

Luego, u; (A) v uf(A) representan la probabilidad de que el sistema
siga una evolucién en A cuando las decisiones no deterministicas son tan
desfavorable o favorables como sea posible.
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Ejemplo 11. Notemos en la figura 4.1, que la probabilidad de la ejecucion
508y es igual a la probabilidad del cilindro basico inducido por sosl. FEsto
se debe a que una vez que la ejecucion llega a s1, con probabilidad 1 elegird
siempre s1 como el siguiente estado a transicionar. Calculemos ahora la pro-
babilidad mdxima y minima de sosl:

,ugo(sosb = Prd (sos1) = Qn(A ] s0) *p(s0, A, 51) = Qn(A|sg) x0,1

Luego la probabilidad mdzima y minima seran dadas, respectivamente, por la
estrategias que mazimicen y minimicen el valor de Q,(A | so). Luego el valor
mdzimo serd dado por la estrategia que asigne a Q,(A | so) el valor 1 y el
minimo por la que le asigne el valor 0. Entonces tenemos que ,uj‘o(sosf) =0,1

y que pdy(spsy) = 0.

Los siguientes lemas fueron presentados en [dAB]. El primero establece
que Ty u~ no son aditivos y el segundo relaciona la probabilidad méxima
y la probabilidad minima.

Lema 3. Si A, Ay € By, con A1 N Ay =0, entonces:
pd (A1 U Ag) < pf (Ar) + pf (A2)  pg (AU Ag) > pg (Ar) + pg (A)

Lema 4. Para todo A € By se cumple que p; (A) =1— puf(Qs — A)

4.2. Conjuntos Estables

Intuitivamente, un subconjunto de estados de un SNP es estable si hay
una estrategia tal que para todo comportamiento que entra al subconjunto,
este permanecerd siempre en él [dA97, dAB]|. Mas formalmente:

Definiciéon 19. Dado un SNP 11 = (AP, S, Accs, k,p, Sin) y un conjunto
E C S, E es un conjunto estable (CE) si:

Vs € E :3a € k(a) : Sigs(s,a) CE

Diremos que un CE B es un conjunto estable maximal en C C S si B C C
y no existe otro CE B’ tal que B' CC y B C B'.

Dado un conjunto estable F, definamos la relaciéon pp C E X E como:
pre ={(s,t) | Ja € k(a) : t € Sigs(s,a) A Sigs(s,a) C E}

luego si (s,t) € pg hay una accion a € k(s) que salta desde s a ¢t con pro-
babilidad mayor que cero y que cae fuera de E con probabilidad nula. Si el
grafo (B, pp) es fuertemente conexo, diremos que B es un conjunto estable
fuertemente conexo(CEFC). CEFC maximal se define de forma analoga a
CE maximal.
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S, A

Figura 4.2: Conjunto Estable

Ejemplo 12. En la figura 4.2 vemos un conjunto estable del SNP presentado
en la figura 4.1. Notemos que no es fuertemente conexo pues no hay forma
de alcanzar el estado sy desde los restantes.

A continucién unos lemas que resumen las propiedades relevantes de los
CE y los CEFC [dA97].

El primer lema establece que una vez que se alcance un CE E, es posible
elegir las acciones de tal forma que todo ejeccuion que entra a E se quede
transicionando entre estados de E para siempre. Esto es posible ya que por
como estéd definido un CE, para todo estado del CE existe una accion que
no me permite transicionar a un estado fuera de él.

Lema 5. Dado un CE E, existe una estrategia tal que para todo compor-
tamiento que alcanza un elemeto de E, se quedard siempre en E con proba-
bilidad igual a 1.

El siguiente lema es similar al anterior, pero con respecto a un CEFC
J. Por como estan definidos los CEFC, para todo estado es posible alcanzar
cualquier otro estado de J con probabilidad mayor que 0. Este hecho nos
permite poder definir una estraregia tal que toda ejecucion que alcance a J,
se quede siempre transicionando por todos los estados de J.

Lema 6. Dado un CEFC J, existe una estrategia tal que para todo compor-
tamiento que alcanza un elemeto de J, se quedard siempre en J y wvisitard
todos los estados de J con probabilidad igual a 1.

El proximo lema establece que toda ejecucion vélida finalmente llega a un
CEFC y se queda transicionando en ese conjunto para siempre. Este hecho
es importante ya que si bien hay infinitas ejecuciones validas, la cantidad de
CEFC es limitada.

Lema 7. Para toda estado s € S y toda estrategia n:
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pd({w € Qs | inft(w) es un CEFCY}) = 1.

El altimo lema es un resultado del anterior. Este estable que si una
ejecucion visita infinitamente elemtos de un conjuntos de estados C', entonces
esos estados tienen que estar incluidos en la union de los CEFC maximales
del conjunto C.

Lema 8. Dado cualquier conjunto C de estados de un SNP, sean D1,--- , D,
los CEFC mazimales en C'y sea D = |J;_; D;. Entonces, para todo s € S y
toda estrategia 1, pd({w | inftl(w) C C Ainft(w) € D}) = 0.

Estos lemas son importantes pues se utilizan para el calculo de la pro-
babilidad méaxima de que una propiedad expresada mediante férmulas LTL
se cumpla en un SNP. Los siguientes serdn importantes para el calculo de la
probabilidad minima.

Primero definiremos un conjunto del cual es imposible salir para toda
estrategia. Estos nos garatizard que para toda estrategia, toda ejecuciéon que
alcance el conjunto siempre permanecera en él.

Definicion 20 (conjunto fuertemente estable). Dado un SNP II =
(AP, S, Accs, k,p, Sin) y un conjunto M C S, M es un conjunto fuertemente
estable (CFE) si:

Vs € M AVa € k(s) : Sigs(s,a) C M

Diremos que un CFE M es un conjunto fuertemente estable maximal en
C CS si M CC ymno existe otro CFE M’ tal que M' CC y M C M’.

Figura 4.3: Conjunto Fuertemente Estable

Dado 2 conjuntos de estados, definiremos una relacién entre ellos cuando
desde todo estado de uno de los conjuntos se puede alcanzar un elemento del
otro con probabilidad mayor que cero para toda estrategia.
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Definicién 21 (conjunto obligado). Dado un SNPII = (AP, S, Accs, k,p, Sin)
y un conjunto C C S, diremos que A C S es un conjunto obligado (CO) de
C si para todo estado s € C y estrategia n se cumple :

Ip €S 1po=5Np € ANPTI(p) >0

A continuacién un lema que relaciona un CFE C con A, un CO de C. Este
nos garantiza que las ejecuciones dentro de C' que nunca visitan los estados
de A tienen probabilidad 0, a este hecho se debe el nombre conjunto obligado.
Utilizaremos la notacion est(p) para denotar los estados que aparacen en la
secuencia de estados o en la ejecuciéon p.

Lema 9. Dado un conjunto fuertemente estable C, sea A un CO de C.
Entonces para toda estrategia n y todo estado s € C' se cumple:

pd({w € Qs | est(w)NA=0})=0
lo cual es equivalente a :
pd({w € Qs | est(w)NA#0}) =1

Demostracion. Fijemos n y sea L un conjunto de secuencias de estados finita
tal que todas tienen una probabilidad mayor que cero, empiezan en elemen-
tos de C' y terminan en un estado de A. Ademdés no hay 2 secuencias que
empiecen en el mismo elemento. Formalmente:

LcC*: (MeL:Prl(l)>0Al€CNly_y € AN
(ALl e L:ly=1)

Por definicién de conjunto obligado sabemos que |L| = |C|, es decir,
tenemos un camino para cada estado de C. Definamos l,,q, = max{|l| : | €
L}.

Definamos ahora para s € C el conjunto p® formado por secuencia de
estados finitas que empiezan en s, tienen longitud I,,,., una probabilidad
mayor que 0 y pasan por algin estado de A. Formalmente:

p*={p € C" | po=sNIp| =lmax ANPrd(p) AN (30 < i <|p|: p; € A)}.

Notemos que p® no puede ser vacio ya que por lo menos incluye un ele-
mento que tiene como prefijo un elemento de L que inicia en s.

Sea m = min{Pr] (p) | p € Usec p’}- Luego, la probabilidad minima
de que una secuencia de estados valida de longitud /4., que empieza en un
estado C, pase por A es m. Entonces la probabilidad maxima de que una
secuencia valida de longitud [,;4., que empieza en un estado de C', no pase
por un estado de A es de (1 —m). Es decir que dado T'(s) = {p € C* | pp =
s A 1p| = laz N est(p) N A = 0}, tenemos que:
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Pri(T(s)) < (1 —m)

Entonces tenemos que ud({p' | p € T(s)}) < (1 —m) para todo estado y
estrategia.

Notemos que para todo k > 0 tenemos que:
{we Qs | est(w)NA=0}) C
{0 p" - d*p" 1| ¢ € T(s) A (d'p") € T(q")}

Demostremos entonces que para todo 7, dado s = p8, vale:
pl({p%q'p" - dpF T | %" € T(s) A (d'p") € T(")}) < (1 —m)*+)
para todo k > 0. Utilizaremos inducién en k para realizar la demostracion.
Ademés utilizaremos la notacion 7 | p para denotar a la estrategia que resul-
ta de de 1 luego de haber recorrido la secuencia p. Es decir, Q,,(A | p) =

Qn(A | pp)

Caso base:
w{e"a o T (p°0") € T(s) A (g'p") € T(a)}) =
S poahyeris PrACa) - 1 ({p! | p € T(gh)}) <
2 (0gyer(s) Pri(p 0 1) (1=m) <
Prl(T(s)) - (1 —m) < (1 —m)?

Caso Inductivo:

n{p ' pt - g"p ™D T o1 € T(s) A (g'p") € T(q")}) =
Z( ogercs PrIE0a") T (g 0 ?0?  aF T | () € T())) =
Ygnyer(s) Pri(p’e’) Pri % "'l )u"(‘)” DO ({plg2p?- - gh LT | (plg?) €
T(po) Aa'p) €T <
S paneris P i {0 27 - Fo T (01 6) € T(o)A G ) €
T(q")}) <
> (oghyer(s) Prip’et) - (1 —m)F <
(1=m)- (L —m)* = (1 —m)*!

Esto implica que puf({w € Qg | est(w) N A = 0}) < (1 — m)* para todo
k > 0. Entonces pd({w € Qs | est(w) N A =0}) =0. O

Ejemplo 13. Tomemos la figura 4.3 y defininamos O = {ss}. Luego O es
conjunto obligado del conjunto fuertemente estable, ya que Pr (s45653) > 0
y Prl (s¢s3) > 0 para todo 7. Entonces, por el iltimo lema, ejecuciones como
59 tzenen probabilidad cero. Este caso es facil de analizar pues Prs4(s§) =
(0,4) para todo k > 0, luego la probabilidad de transicionar siempre sobre
sy es 0. Ahora analicemos las secuencias de la forma (s4 + s¢)*. Notemos

que la cantidad de secuencias de esta forma es infinita, a pesar de tener un
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conjunto infinito, el lema nos asequra que la probabilidad de este conjunto
también es 0.

Como resultado del lema anterior surge el siguiente, el cual nos garantiza
que toda ejecuciéon valida de un SNP que alcanza un conjunto fuertemente
estable debe pasar infinitamente por los estados de sus conjuntos obligados.

Lema 10. Dado un conjunto fuertemente estable C, sea A un CO de C.
Entonces para toda estrategia 1 y todo estado s € S se cumple:

pd({w € Qs | (3g € est(w) : q € C) A (inflw) NA=0)}) =0

Demostracion. Notemos que:
{weQs| (Fgeestiw):qeC)A(inflw)NA=0)} =
{(pgw) € Qs | p e S*Nge C Nest(qu)NA=0}

Definamos a R como:
R={pq| (pqw) € Qs Ap e S* Nqge C Nest(qw)NA =0}

Notemos que si (pqw) € €2, entonces (qw) € €2,. Fijemos 7, s y calculemos
pd({w € Qs | (Fq € est(w) : g € C) A (inftlw) N A =0)}).

p{w € Qs | (Fq € est(w) : g€ C) A (inft(w) NA=0)} =
pd{(pqw) € Qs | pe S* ANge C Nestlqw) N A =0} =

3 paer Pr(p) - 1" {(qw) € Qg | est(qw) N A =0} =

> pger Pri(pg) -0=10



Capitulo 5

Model Checking

En este capitulo presentaremos algoritmos para cacular la probabilidad
méaxima y minima de que una propiedad expresada mediante una férmula
LTL se satisfaga en un SNP.

Para realizar esto se debe generar primero el autémata de Buchi corres-
pondiente a la formula a verificar y a continuacion transformar este en un
automata de Rabin determinista. Luego se sincroniza el SNP con el autéma-
ta de Rabin de la formula LTL. Sobre el resultado de esta sincronizacion se
buscan dos tipos de subconjuntos de estados con particularidades especiales.
Un tipo de subconjunto serd utilizado para el calculo del maximo y el otro,
para el calculo del minimo. Estos subconjuntos son de tal forma que nos
garantizan que los conjuntos de ejecuciones que satisfacen la férmula con
probabilidad mayor que 0 si o si deben alcanzar algin elemento de estos.
Entonces el problema de calcular maximo y minimo se reduce a resolver el
problema de calcular la probabilidad maxima y minima de alcanzar algin
estado en estos subconjuntos.

En la primera seccién explicaremos como sincronizar un SNP con el auté-
mata de Rabin derivado de una formula LTL. En la siguiente secciéon pre-
sentaremos la forma de calcular la probabilidad méaxima y minima de que la
propiedad se satisfaga.

5.1. Sincronizacién entre un SNP y una férmula
LTL

Dado un SNP IT = (AP, S, Accs, k, p, sin) y una formula LTL 4, primero
debemos generar el AR que acepta el mismo lenguaje que ¥. Una vez que se
obtiene el AR y el SNP estos se sincronizan generando una nueva estructura.
Esta nueva estructura se define de la siguiente manera:

Definiciéon 22. Dado un PSN1I = (AP, S, Accs, k,p, sin) y el AR generado
a partir de la formula LTL +, Ay = (X,Q,q0,6,R), un SNP de Rabin es

45
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una 7-upla ' = (AP, S', Aces, k', p', s, R') que se genera de la siguiente
forma:

1. S'"=8xQ, donde (t,q)[p] = t[p] para todo (t,q) € S’ yp € P.
2. Para todo (t,q) € S",k'(t,q) = k(t).

3. Para cada t € S y a € k(t), la probabilidad p'((t,q),a, (t',q")) de tran-
sicionar del estado (t,q) al estado (t',q') con la accion a es igual a
p(t,a,t") sid(q,l(t") =q', y es igual a cero caso contrario.

4- Sén = (sinaé(QinJ(sin)))'

5. R ={(Ey, F)), - ’(E|,R\—1’F|,R\—1)}’ donde E] = Sx E; y F] = SxF;
para 0 < i < |R].

El resultado de la sincronizacion es un nuevo SNP con una nueva variable
la cual esta codificada en los estados de S’. Esta corresponde a la segunda
componente del par (i.e. g en (¢t,q) € S’) y se encarga de llevar un “registro”
de como se comportaria una ejecuciéon en el autémata de la formula, en
funcion de las proposiciones que son vélidas en los estados por los que pasa
una ejecucion del SNP. Luego, si una ejecucion p del SNP de Rabin satisface
inft(p) C E. y inft(p) N F! # () para algun 4, p es una ejecucion que satisface
la propiedad 1.

x#1 true

=6

Figura 5.1: Autémata de rabin que representa F (z = 1)

Ejemplo 14. En la figura 5.1 tenemos la formula ¢ = F (x = 1) represen-
tada por un AR donde R = {({qo,q1},{q1})}. En la figura 5.2 un SNP y en
la figura 5.3 un SNP de Rabin, resultado de la interseccion entre ambos.

5.2. Calculo de probabilidades maximas y minimas

Para calcular las probabilidades maxima y minima de que una propiedad
1 expresada en LTL se satisfaga en un SNP II debemos primero generar, en
funcién de éstos, el SNP de Rabin:

Iy, = (AP, S, Accs, k,p, sin, {(Ey, Fp), -+ (Eyy, For)}).

Calculo de la probabilidad maxima:
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Figura 5.2: Sistema No deterministico Probabilistico

Figura 5.3: Interseccion entre un SNP y el autémata de un formula LTL
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Notemos que por el lema 7 todas las ejecuciones validas de un SNP termi-
nan recorriendo estados en un CEFC. Notemos también que las ejecuciones
w sobre I, que satisfacen la propiedad 1, deben ser tal que inft(w) C E/ y
inft(w) N F! # (). Entonces el conjunto de secuencias que satisfacen ¢ deben
alcanzar algin CEFC incluido en algin E! que no posea interseccién vacia
con el F/. Recordemos que, por como esta definido un CEFC, sabemos que
existe una estrategia tal que es posible visitar todos los estados del CEFC con
probabilidad 1. Usando este hecho, el problema de calcular la probabilidad
maxima de que la propiedad se cumpla, se reduce a calcular la probabilidad
maxima de alcanzar algin elemento de algin CEFC incluido en algin E! que
no posea intersecciéon vacia con el conjunto F. Es decir que hemos reducido
nuestro problema a calcular un problema de alcanzabilidad. Remarquemos
una vez mas el detalle de que no sabemos como es la estrategia a partir de
que se alcanza algin elemento del CEFC pero si sabemos de su existencia y
que con ésta, a partir de ese momento, la probabilidad de que la propiedad
se cumpla es 1 y por lo tanto no existe otra estrategia tal que genere un valor
de probabilidad mayor para el conjunto de secuencias que satisfacen 1.

_Entonces para calcular la probabilidad méxima primero debemos buscar
B((]Z), e ,B,(L?, los CEFC contenidos en E! que no tinen intersecciéon vacia
conFi'. Luegopara 0 <i<ny 0<j5<n;

B\ C B! BYNF #0
Definamos T = J;_, U}, B]@. Ahora solo debemos calcular la probabilidad
maxima de alcanzar T
Este proceso esta fundamentado por el siguiente teorema [dA97]:

Teorema 2. uf ({weQ,, |wkE¥}) =sup, pd, {weQs, | Fk:wp €T}

Calculo de la probabilidad minima:

La idea para calcular el minimo es similar a la utilizada para calcular la
probabilidad méxima. Es decir, debemos encontrar subconjuntos del SNP,
en los cuales la propiedad se cumpla con probabilidad 1. Pero notemos, que
a diferencia del caso del maximo, no alcanza con pedir la existencia de una
estrategia tal que le asigne a las ejecuciones dentro del subconjunto, una
probabilidad 1 de que se satisfaga . Esto es debido a que de esta forma
se permite que existan otras estrategias tales que las ejecuciones dentro del
subconjunto que satisfacen v tengan una probabilidad menor a 1, por lo
cual el minimo no seria bien calculado. En funcién de este hecho debemos
buscar subconjuntos tales que para toda estrategia y estado, la probabilidad
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de que ® se satisfaga sea 1. Luego si la probabilidad de las ejecuciones de
SNP que satisfacen 1 tienen una probabilidad minima mayor que cero, estas
deben alcanzar alguno de estos subconjuntos. Entonces, una vez encontrados
estos subconjuntos, calcular la probabilidad minima de que la probabilidad
se satisfaga se reduce a minimizar la probabilidad de alcanzar los mismos.

Estos subconjuntos “especiales” a los cuales nos estamos refiriendo, son
los CFE incluidos en los E! que poseen como CO F. Entonces, para calcular
la probabilidad minima debemos buscar los subconjuntos B; C EY, los cuales
satisfacen que son el mayor subconjunto no vacio de E/ tal que:

1. B;es CFE.
2. F!es CO de B;.
Notemos que una vez mas vale para 0 <17 < n:
B; C E! B,NF #0

La inclusion es clara y la interseccion se debe a que si F] es CO de B;,
debe existir un camino desde los elementos de B; a al menos un elemento
de Fj, pero las transiciones de los estados de B; son, por ser B; CFE, de tal
forma que nunca saltan a un estado fuera de B;, por lo tanto B; N F # ().

Definamos T' = J;_, B;. Ahora calcular la probabilidad minima se re-
duce a calcular la probabilidad minima de alcanzar 7. A continuacién la
demostracion de este hecho:

Teorema 3. y; ({w e Q,, |w=¢}) =inf,ud, {weQ, |F:w, €T}

Demostracion. Primero notemos que todo secuencia w alcanza T si o solo si
inft(w) C T. Ahora fijemos una estrategia 7, luego:
i, ({w € Qs |w = 9}) =
pd, {weQq, |wEYAIL:wpeTY)
pdin({w € Qs |w E YA B wy € TY)
2 ({w € Qs,, |wE ¥ ANinft(w) CTY)
( )

_l’_
. n
gn{w e Qs,, |w EYNinftlw) € T}

/’Lnin
Entonces por como definimos 7" y el lema 9, estamos seguros que toda

secuencia que alcance T satisface 1, por lo tanto:
Wl ({w € Qq, |w = 0 A inflw) € TY) = ull, (fw € Q. | 3wy €T))

Analicemos ahora p, ({w € Qs,, | w E Y Ainfl(w) € T}). Si infi(w) € T
pueden pasar 2 cosas: la primera es que infi(w) € C un CFE incluido en
algin E;, i.e. w nunca llega a un CFE, o que inft(w) C C un CFE incluido
en algin E; con CNT = (), i.e. llegamos a un CFE que el cual no tiene como
CO algin F;. Pedimos C N'T = () para dejar claro que C no esta compuesto
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por elemetos de T, pues no alcanza con pedir “F; no es CO de C' para todo
7, pues de esta forma se permitirian casos como C' = C’U B; para cualquier
1. Es decir, incluriamos CFE formados por los conjuntos “especiales” que
estamos buscando mas otros estados del SNP de Rabin, y los caminos que
caen en los conjuntos “especiales” ya han sido contemplados.

Usamos la siguiente notacion para estos predicados:
p1(w) = inft(w) Z C un CFE incluido en algin F;.
pa2(w) = inft(w) C C un CFE incluido en algin E; con CNT =)

Luego, como toda secuencia que satisface ¢ y no alcance T satisface so-
lamente uno de los predicados p;, tenemos que :
p({w € Qs |w E Y ANinfi(w) £ T}) =
P ({w € Qs |w E ¥ Ap1(W)}) +
pdin({w € Qs |w ¥ A p2(w)})

Hasta ahora tenemos lo siguiente:
/’Lgin({w €0y, |w = y}) =
pd ({w €y, | Fk:wp €T} +
Wl (w € Qup, |w b= o ApL@))) +
pii,({w € Qs | w = ¥ Apa(w)})

No podemos asegurar que los 2 tltimos terminos de la suma sean cero,
pues eso depede de la estrategia 7 y no tenemos ninguna hipotesis sobre ésta.
Pero supongamos momentaneamente que para todo 1 se pueda definir 1’ tal
que:

,uZ:n({w € Qas, | Fk:wp €T}) = pd, fwe
i ({w € O, lw v ApLW)}) =0
pi ({w € Qs |w E P Apa(w)}) =0

| Ik wp €T}

Sin

Entonces se cumpliria para todo n:

wh ({w e, |wE e <l (w ey, |wEy))

Luego esta desigualdad para todo 1 nos indica que el infimo, con respec-
to an, de ul, ({w € Qs,, | w E ¥}) se encuentra en las estrategias de tipo
primadas. Entonces:

o ({w € Qs W E Y =ity pdy, (fw € Qs [0 =0}
= infy pd,,({w € s, |w Y}
— infy p? ({w € Qu,, | Fk:wip €T))
=5, {weQ,, |k :w,eT})

Demostremos ahora que efectivamente para todo 7 podemos definir 7/
con las caracteristicas deseadas, con lo cual el teorema estaria demostrado.
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Demostremos primero la existencia de una estrategia 7; tal que para
K =f{we, |wEwApw)} ull(K) = 0.

Notemos que, para todo w € K, por valer p;(w) existe un estado s €
inft(w) para el cual existe una accion a € k(s), tal que existe s’ & inft(w)
para el cual se cumple p(s,a,s’) > 0. Denotemos a estos estados, para una
ejecucion w, de la siguiente forma:

M(w) = {s € inft(w) | Ja € k(s) : s’ & inft(w) : p(s,a,s’) > 0}

Usando este hecho podemos definir 1nduct1vamente conjuntos de prefijos
de los elementos de K, de la siguiente forma:

Po= {peS*| €S¥:pu € KA infi(w') = est(w')
Ninfi(u) € est(p) A inft(e!) € estlp) — {ppi1))
Pop1= {(pp'---p"tlss’) € S [ 5,8 € SAp,p',---  puy1 € §*
(ppt---p") € Py, A[Bw' € S¥:ppl---pitlss/’ € K
As € M(wW)A As" € est(p™™h) : s € M ()]}

Luego tenemos que lim; ., P; = K.

Sea m = min{p(s,a,s’) > 0] s,s € SAa € k(s)}, es decir la minima
probabilidad, distinta de 0, de transicionar desde un estado cualquiera a otro.

Definamos ahora la estrategia n; de forma tal quesip € S*ya € k(p|p|,1)
son tales que Sigs(p|,—1,a) — est(p) # (), se elige a con probabilidad uno. Es
decir que la estrategia elegird la accién que nos posibilite visitar un estado
no visitado. Con esta estrategia vamos a demostrar que Pr* (P;) < (1—m)’
para ¢ > 0.

El caso base es trivialmente(:P) cierto, pues Pr* (Fy) < (1 —m)? = 1.

En el caso inductivo tenemos que:

Prl! (Poy1) = Z(ppl___pnﬂss/)epnﬂ P (pp copHlgg)

1 1o pntl
(ppt---pntlss’)EPy 1 Prsin (pp p 3)

«Prll (s"| pp' - p"tls)

Por como fueron construidos los prefijos, sabemos que existe una accion
en el estado s con la cual es posible visitar un estado aiin no visitado con
una probabilidad de al menos m. Ese hecho y como fue definida la estrategia
nos aseguran que:

Prl! (s [ pp' - p"ts) < (1—m)

Luego tenemos que:

Pron (Pui1) < X(pptpmtiss)ePuys DTk, (091 -+ ") x (1 —m)
< D (ppteprtissye Py P (Pt - p™) % (1 —m)
< Z(pp 1. pntlgg )ePn_H(l —m)" (1 —m)=(1- m)n+1

Como ,usm(K) = 1Moo Pr* (P;) < lim;oo(1 — m)" = 0, tenemos fi-
nalmente que pd, (K) = 0.

1

Demostremos ahora la existencia de la estrategia 19 tal que si K = {w €

Qs |w = Ap2(w)}, pfl, (K} =0.
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Sea I = |, ¢ inft(w). Ademas definamos P, un conjunto de prefijos par-
ticular del conjunto K, de la siguiente forma:

P={pl € S*| (T €8¥:p'plu € KA
est(p®) Ninft(w') = 0 A p} € inft(w'))A
p‘lleeFAv¢:0<z‘<\ply—1:p}§zF}

Definamos ahora para todo s € I, Ps = {p’p! € P | p} = s}. Luego
P,N Py =0sis+#s, pues el primer estado de I que alcanza una secuencia
es tinico. Notemos que K C J,c {(0°p")" | (0°p") € Ps}, pues el operador T
no impone ninguna restriccion sobre el subfijo de la ejecuciéon. Luego tenemos
que para toda estrategia vale:

i (K) < u?m(Usez{(pOglzT | (pooplz € P})
1185, (K) < 3 ser i {0011 1 (0°91) € Pi})

Recordemos que por hipotesis, ningiin subconjunto de I tiene como con-
junto obligado a F, entonces para cada s € [ existe una estragia 7, tal que la
Pr'(p) = 0sip € S*y est(p) N F # 0. Luego, como est(p')NF = {p‘lpl‘,l},
si definimos a 7o de tal forma que se comporte como 7, para todo cilindro
que alcance s € I, tenemos que:

1135, (K) < 3 sep s ({0011 ] (0°p1) € Pi})
pdn, () < 3ger 1, (LG0T (001) € i)
pds, (K) <0

Luego para toda estrategia n podemos definir una estrategia n’ que se
comporte como 7 para las transiciones que alcanzan T, que se comporte como
71 para las transiciones que no alcanzan 1"y satisfacen p; y que se comporte
como 1y para las que no alcanzan Ty satisfacen po, pues estos conjuntos de
ejecuciones son disjuntos.

O

5.3. Algoritmo para calcular B;

En esta seccion se explicara como calcular los conjuntos fuertemente es-
tables en F; que no poseen interseccidon vacia con Fj, es decir, los B; para el
calculo de la probabilidad minima.

Primero debemos buscar, para cada i, el conjunto fuertemente estable
maximal en F;, al que llamaremos C;. Estos se calculan de la siguiente ma-
nera: dado A C S, donde S son los estados de SNP, definimos a F : 25 — 25
como:

F(A) ={se€ A|Va€ k(s): Sigs(s,a) C A}, luego

C; = F*(E;)

Notemos que, si bien la recursion es infinita, en a lo sumo |E;| pasos
obtendremos Cj, pues en cada llamado, como minimo, se descarta un ele-
mento de F;; o no se descarta nada. Si no se descarta nada, no tiene sen-
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tido seguir haciendo la recursion. En otras palabras se continiia hasta que
Fn(EZ) — Fn+1(Ei)

C; es un conjunto fuertemente estable pero este puede no tener como CO
a F;, esto se debe a que este puede incluir subconjuntos fuertemente estables
los cuales, pueden o no, poseer interseccion vacia con F;. La siguiente figura
refleja la situaciéon planteada:

Figura 5.4: CFE maximal en Ej

Observemos que para todo estado que pertenece a un CFE en C; que
posee intersecciéon vacia con Fj, por definicién de CFE, es imposible alcanzar
un estado de F;. Por esta razon, se deben calcular y descartar estos subcon-
juntos. Llamemos D; a la unién de estos y utilicemos a la funcién F' para
calcularlos. Entonces D; = F*°(C; — F;).

Ahora sélo resta calcular el CFE maximal en C; — D;, pues esto da como
resultado la uniéon de CFE en C; que no poseen interseccion vacia con Fj. Es
decir que Bz = FOO(CZ — Dz)
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Capitulo 6

Implementacion

Se implementd una herramienta llamada SSS reducer que utiliza los re-
sultados del capitulo 5 para reducir el problema de encontrar la probabilidad
minima de una propiedad expresada en LTL a un problema de alcanzabi-
lidad. En las siguientes secciones se describen en detalle los aspectos mas
relevantes de la herramienta, como son, por ejemplo, su arquitectura y modo
de uso. La herramienta se distribuye bajo la licencia GPLv2, como se indica
en el archivo COPYING incluido en el codigo fuente.

SSS reducer

Como se indico en la introducciéon, SSS reducer es una herramienta para
reducir el problema de calcular la probabilidad minima de una propiedad
(expresada en LTL) sobre un sistema a un problema de alcanzabilidad. La
herramienta estd basada en los resultados del catpitulo 5 para hacer la re-
duccién, y el output generado se puede utilizar con la herramienta Rapture
[JDL02]|, que se encarga de resolver el problema de alcanzabilidad en un SNP.
Esta herramienta puede descargarse del sitio web de Bertrand Jeannet, ubi-
cado en http://pop-art.inrialpes.fr/people/bjeannet /.

Consideraciones generales y modo de uso

El programa estd implementado en C++, utilizando la implementacion
del compilador de GNU (g++). SSS reducer fue compilado y ejecutado con
éxito utilizando g++ version 3.4.5 y 3.4.6 en arquitecturas x86 y x86_ 64.

SSS reducer lee su entrada de stdin y escribe el resultado en stdout. Por
lo tanto, una invocacién tipica del programa sera:

$ ./sss_reducer < descripcion_del_sistema.pts > output_para_rapture.out

Luego de la ejecucion, el archivo output para_rapture.out puede ser uti-
lizado con el programa Rapture.

95
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La sintaxis del archivo de entrada es muy similar a la que soporta Rap-
ture, aunque existen algunas diferencias. En el apédince A se encuentra la
gramética soportada. Es recomendable, también, leer el archivo README
provisto con el codigo fuente, pues en él se describen en detalle esas diferen-
cias. En el apéndice B se encontraran instrucciones de compilacién, descrip-
cion de la orgranizacion del codigo y documentacion.

También es recomendable analizar en detalle los ejemplos provistos con
el codigo fuente, que se encuentran en el directorio ezamples.

6.1. Arquitectura de SSS reducer

6.1.1. Programas externos necesarios

SSS reducer utiliza programas externos para su correcto funcionamiento.
Particularmente, usa el programa [t{2dstar y este, a su vez, el programa, Spin.
Ademas, genera output para Rapture por lo que, en cierto modo, también
necesita dicho programa. SSS reducer ha sido probado con versiones particu-
lares de dichos programas, y no se sabe sin funcionard con otras versiones. Se
puede consultar el archivo README, incluido en el codigo fuente del progra-
ma, para obtener mas informacién sobre los programas auxiliares. Ademas,
se usan otras herramientas (descriptas con detalle en el archivo README),
entre ellas se encuentran, por ejemplo, flex y bison. Para la compilacion
de la herramienta, se utilizaron las GNU autotools. Las versiones de cada
programa son las siguientes:

= autoconf version 2.59
= automake version 1.9.6
= m4 version 1.4.4

= libtool version 1.5.22

Es posible, pero no ha sido probado, que se pueda compilar exitosamente
con otras versiones de las herramientas mencionadas.

Finalmente, se puede generar documentacion del codigo utilizando el pro-
grama dozygen. Basta con tipear:

$ make docs

Esto creara la documentacion en el directorio doc. Para mas detalles, leer
el archivo README.
6.1.2. Organizaciéon del cédigo fuente

Una vez descomprimido el archivo sss_reducer.tar.bz2 se crea el directo-
rio sss_reducer. Dentro de este directorio, la estructura es la siguiente:
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= directorio src: contiene el codigo fuente de SSS reducer

= directorio doc: contiene documentacion del codigo fuente generada con
dozygen

= directorio ezxamples: contiene archivos de ejemplo para utilizar SSS
reducer.

6.1.3. Mobdulos que componen a SSS reducer

El programa se divide en 4 modulos, que se detallan a continuacién:

1. Parser: Este modulo se encarga de parsear el archivo de entrada. La
informacion parseada se guarda en una estructura de datos intermedia,
que no es el SNP final. Se utilzaron las herramientas flex y bison para
implementar el parser. Hay 2 archivos que implementan el parser: ellos
son aut_flex.ll y aut_bison.yy. El archivo aut_flex.11 contiene
la descripcion de los tokens que componen la gramética soportada. El
archivo aut_bison.yy contiene la descripcion de la gramatica sopor-
tada por el programa, y las acciones que se ejecutan cuando se parsea
la gramética.

2. Capa intermedia o abstraccion del SNP: Esta capa contiene la infor-
maciéon obtenida por el Parser. No es un SNP, sino que contiene una
representacion (en una estructura de datos conveniente) de los pro-
cesos descriptos en el archivo de entrada. Ademads, provee determi-
nadas funcionalidades, como por ejemplo, la capacidad de componerse
en paralelo con otra abstraccién para generar una nueva abstracciéon
que representa la composiciéon de las dos originales. En otras palabras,
esta capa contiene una descripcion simbolica (o abstracta) del SNP
real. Utilizando esta informaciéon se genera el SNP final, que resulta
de sincronizar los procesos descriptos en el archivo de entrada con el
autémata asociado a la formula que se quiere verificar. Esta capa in-
termedia es llamada la abstraccion del SNP, esta representada en una
clase de C++ (automataAbs), y estd implementada en los archivos
automataAbs.h y automataAbs.cpp, utilizando ademas los archivos
auxiliar.h, expression.h y expression.cpp.

3. Analizador de AR: Como se mencioné anteriormente, el programa SSS
Reducer necesita programas externos para funcionar. Uno de ellos es
[tl2dstar. FEste programa, que a su vez necesita al programa Spin, es
el que genera un automata de Rabin. Dicho autémata se guarda en
un archivo de texto (por defecto, /tmp/out Iti2dtsar), que luego es
interpretado por este modulo. Las tarea del analizador de AR es la de
parsear el output generado por [tl2dstar y guardarlo en una estructura



o8

CAPITULO 6. IMPLEMENTACION

de datos adecuada, de la cual sea facil recuperar infomaciéon para el
momento de la sincronizacién entre el autémata de Rabin y el auto-
mata descripto en el archivo de entrada. La implementaciéon de este
modulo se encuentra en los archivos

dr_analyzer/dr_analyzer.hy dr_analyzer/dr_analyzer.cpp, y tam-
bién esta implementado en una clase de C-++ (drAnalyzer).

SNP: esta clase (pns) implementa un Sistema No deterministico Prob-
abilistico. Ademés, provee la funcionalidad adecuada para detectar
los conjuntos fuertemente estables y para generar el ouput adecuado
para el programa rapture. E1 SNP estd implementado en los archivos
pns/pns.h y pns/pns.cpp.

Ademas de los modulos descriptos, el programa tiene un controlador que

es el encargado de coordinar las acciones necesarias para generar el output.
El controlador estd implementado en el archivo main.cpp, y sus tareas son
las siguientes:

1.

2.

invocar el parser, que lee de stdin. Aqui se usa el moédulo Parser.

componer en paralelo todos los procesos descriptos en el archivo de
entrada. Aqui se usa el modulo de abstraccion.

invocar al programa lt[2dstar, el cual genera el autémata deterministico
de Rabin asociado a la férmula obtenida en el primer paso.

utilizar el modulo analizador de AR para parsear la informacion gen-
erada por [t[2dstar, y guardarla en memoria.

sincronizar el autémata de la abstraccion con el autémata del paso 4,
generando asi el SNP final.

detectar los conjuntos fuertemente estables en el SNP resultante.

reducir los conuntos fuertemente estables a un tunico estado, el cual
serd el objetivo a alcanzar.

generar el output para el programa rapture, escribiendo en stdout

La figura 6.1 muestra cémo se relacionan los mdédulos que componen a

SSS reducer. En negrita se destacan los médulos descriptos arriba, y las
lineas punteadas indican una clase de C++. En el apéndice A se describe la
graméatica que define la sintaxis del texto de entrada.
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Capitulo 7

Casos de Estudios

Se realizaron varios casos de estudio para verificar tanto el correcto fun-
cionamiento de SSS Reducer como la factibilidad de utilizarlo en casos rea-
listas. En este capitulo de describen en detalle el resultado de los mismos.

7.1. Caso 1

En esta seccion se muestra un ejemplo de la reducciéon efectuada por SSS
reducer sobre un SNP. Este autémata es un ejemplo artificial que tiene como
propoésito mostrar la transformacion que sufre el SNP en las etapas deteccion
de CFE y reduccion a problema de alcanzabilidad. Fstas etapas se encuen-
tran al final del procesamiento total de SSS reducer, como puede observarse
en la figura 6.1.

El SNP original es el que se muestra en la figura 7.1, y cuenta con el
criterio de aceptacion R = {(Ep, Fp)}, donde:

EO = {50781,82553554,85,86557558,89,810,811}
Fy = {s7,ss}

Este SNP es el que resulta de la etapa sincronizacion de la figura 6.1.
Se provee junto al codigo fuente una implementacion de dicho SNP; se en-
cuentra en el archivo src/pns/main.cpp. Se puede compilar dicho archivo
y luego linkear el resultado a la librerfa 1ibpns.a para obtener el ejemplo
funcional. Para la compilacion puede usarse el siguiente comando:

$ cd sss_reducer/src/pns
$ make
$ g++ -I.. main.cpp libpns.a -o test_pns
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Figura 7.1: SNP a reducir
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Luego de efectuar la deteccion de CFE, se obtiene CFE = (Ey U Fp) —
{so}, pues desde el estado sy es posible transicionar al estado sj2, cayendo
fuera del conjunto Ejy. La figura 7.2 muestra el SNP luego de esta etapa.

Finalmente, SSS reducer aplica la etapa reduccion a problema de alcanza-
bilidad, obteniendo el conjunto de estados {ss, S9, $10, S11}, cOMoO se muestra
en la figura 7.3. Notar que todos los estados que tienen probabilidad ma-
yor que 0 de llegar a ss son descartados, dado que una vez alcanzado sg es
imposible volver a pasar por un estado de Fj.

Este conjunto de estados es, finalmente, “comprimido” en un sélo estado,
y se genera el ouput para rapture, como lo muestra la figura 7.4.
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S11

Figura 7.3: CFE con conjunto obligado Fy
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Figura 7.4: Autémata resultante, luego de aplicar la reduccion

7.2. Caso 2

En esta seccién también se utiliz6 un SNP artificial, pero esta vez con
otro objetivo: el de verificar si la herramienta genera outputs adecuados El
SNP utilizado es el de la figura 7.5, y se probaron las siguientes propriedades:

1. FG(x = 0): esta propiedad expresa que desde algiin momento en
adelante, la variable x valdré siempre 0.

2. F (x = 2): esta propiedad expresa que en algin momento, x tomara el
valor 2.

3. (z = 0) U (z = 2): esta propiedad dice que z vale 0 durante varios
estados seguidos (pudiendo ser 0) y en algun punto dado, x toma el
valor 2.

Notar que todas estas propiedas no se cumplen nunca en el SNP de la
figura 7.5, por lo tanto la probabilidad minima (y en este caso, también la
méxima) es 0. Se comprob6 que, efectivamente, SSS reducer produce el out-
put esperado, i.e., para cada una de las formulas mencionadas, SSS reducer
produce un output tal que rapture reporta que la probabilidad mimina es 0.
Ademaés se probo a SSS reducer con la negacion de cada una de las formulas,
generando también el output esperado, i.e., la probabilidad méxima (y en
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Figura 7.5: SNP para el Caso 2

este caso, también la minima) es 1. Los ejemplos mencionados anteriormente
pueden encontrarse en los archivos examples/misc/ex0[3-5]/pts.

Un segundo caso de estudio es el que se muestra en la figura 7.6. La
propiedad bajo estudio en este caso es G ((z = 0) = (F = 1)), con proba-
bilidad minima (y méxima) de que se cumpla igual a % Se verifico que SSS
Reducer genera el output adecuado. Este ejemplo puede encontrarse en el
archivo examples/misc/ex02.pts del codigo fuente.

7.3. Caso 3

Se model6 el protocolo “binary exponential backoff” utilizado en las re-
des con CSMA /CD para resolver los conflictos generados por colision. Este
protocolo se utiliza actualmente en las redes Ethernet para lograr el acceso
al canal, y funciona de la siguiente manera: cuando un host envia un paquete
y hay colisién con otro paquete de otro host, el host espera una determinada
cantidad de slots de tiempo (elegida al azar) para volver a tratar de acceder
al canal. Luego de ¢ colisiones, el host elige la cantidad de slots a esperar
entre 0 y 2¢ — 1, es decir, luego de cada colisién se duplica la cantidad de
slots para elegir la espera. Ademads, se establece una cota K, a partir de
la cual dejara de duplicarse la cantidad de slots. Este proceso no contintia
indefinidamente, sino que luego de R reintentos el host determina que el
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Figura 7.6: Otro SNP para el Caso 2

canal estd definitivamente roto y que no se puede acceder a él, abortando la
transmision. Notar que es posible que cuando hay varios hosts tratando de
acceder al canal suceda que los hosts determinen, equivocadamente, que el
canal esta roto.

El problema modelado es con 3 hosts tratando de acceder al canal, que
estan sincronizados a través de un reloj externo. La propiedad estudiada es:

G ((=(LAFpP2)) A (=(g1 AF g2)) A (2(r1 AF r2)))

Donde:

= pl = Host 1 o Host 2 abortan, pues creen que el canal no estd funcional.
= p2 = Host 0 obtiene el acceso al canal.

v el resto de las proposiciones estd definido de modo similar.

Intuitivamente, esta propiedad expresa que “no suceda que algin host
aborte creyendo que el canal no esta funcional, existiendo la posibilidad de
que otro host pueda acceder en el futuro”. Idealmente, esta probabilidad
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deberia ser alta. En el cuadro 7.1 se tabulan los resultados obtenidos. Notar
que para caso R =5 y K = 8 Rapture no terminé de ejecutar.

[#H|R[K]| pinf [ #S [ # RS | % red | T TR
3 2 127108008 4001 2676 33.12 5 6
3 312109271 | 20067 13195 | 34.25 15 125
3 314109572 75091 39218 | 47.77 66 1648 (27)
3 4 12109752 51745 34217 | 33.87 43 879 (14’)
3 4 1 4109931 | 292365 | 143017 | 51.08 308 112492 (1.3 ds)
3 4 [ 8109944 | 863213 | 325182 | 62.33 1080 256854 (3 ds)
3 5 | 2109919 | 114047 | 75537 | 33.77 105 5882 (1.63 hs)
3 5 | 4 [ 09973 | 765143 | 363627 | 52.48 881 207738 (2.4 ds)
3 518 ? 3447063 | 1162231 | 66.28 | 1813 (30) ?

Cuadro 7.1: Resultados obtenidos

Donde el significado de las columnas es el siguiente:

= # H: la cantidad de hosts que intervienen.

= R: la cantidad de reintentos antes de abortar.

= K: la cota a partir de la cual no se duplicard el rango para elegir el

tiempo de espera.

= pinf: la probabilidad minima buscada.

s # S: la cantidad de estados del modelo, antes de que SSS reducer
aplique la reduccion CFE.

= # RS: la cantidad de estados del modelo, luego de que SSS reducer
aplique la reduccion CFE.

s % red: el porcetanje de reduccion de estados que sufrié el modelo ori-

ginal.

» T: el tiempo (en segundos) que tardo SSS reducer.

s RT: el tiempo (en segundos) que tarddé Rapture.
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Capitulo 8

Conclusiones y trabajos futuros

8.1. Conclusion

Puntualmente en este trabajo se hicieron 2 aportes:

= Se desarroll6 un algoritmo para reducir el calculo de la probabilidad
minima de una propiedad expresada en LTL a un problema de alcan-
zabilidad.

= Se realizé una herramienta que implementa dicho algoritmo, proban-
dola con varios casos realistas.

Las pruebas realizadas con la herramienta demostraron que la imple-
mentacion puede ser efectivamente utilizada sobre situaciones reales. En to-
dos los casos, reducir el problema de calcular la probabilidad minima a un
problema de alcanzabilidad fue satisfactorio. Invariablemente el tiempo de
CPU y la memoria utilizada se mantuvieron dentro de limites razonables. A
pesar de esto, y aunque en este caso no fue necesario, existe la posibilidad de
realizar una implementacién que optimice la utilizaciéon de dichos recursos.

Sin embargo, una vez que SSS reducer gener6 el output, la herramienta
Rapture utilizo un excesivo tiempo de CPU y memoria para completar su
tarea. Probablemente esto se debe al modo actualmente utilizado para co-
municar ambas herramientas, dado que dicho modo no permite a Rapture
efectuar ciertas reducciones en el espacio de estados. Una posible solucion
a este problema seria la integracion del algoritmo implementado en SSS re-
ducer en el programa Rapture, pero para garantizar esto se deberia realizar
un estudio més profundo de los algoritmos utilizados por este dltimo y de su
implementacion.

8.2. Trabajos futuros

= Extender la herramienta SSS reducer para que soporte el cilculo de la
probabilidad maxima, como se describe en [dA97].
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Integracion de SSS reducer con Rapture.

Extender la herramienta para que soporte otras logicas temporales (por
ejemplo, CTL).

Extender SSS Reducer para integrarlo con otras herramientas exis-
tentes que resuelven el problema de alcanzabilidad, como por ejemplo
Prism [KGPO04].

Integrar SSS Reducer con la busqueda de contraejemplos [And06] en
caso de que la propiedad LTL no satisfaga la probabilidad deseada.



Apéndice A

Gramatica del archivo de
entrada

La gramatica soportada por SSS reducer se describe a continuacion:

<input> = <rapture_section> <ltl section>

rapture section

<rapture_section> ::— <channels> <process>"
<channels> ::= ’channel’ <names channel>
<names_ channel> ::= <name> '’ <names_channel>
| <name> "’
<process> 1= ’'process’ <name> '{’<sync_decl> <var_decl> <init> <location>""}’
<sync_decl> = €
I'sync’ <name> (’<name>)* "’}
<war_decl> == €
|'var’ <local vars>"
<local _wars> ::= <name> '’ <var_type> ;
<wvar_type> ::= ’bool’

| "uint’ ’(’ <integer> ')’

| sint” ’(" <integer> ")’
<ingt> = ’init’ "4’ <name> <initial assign>
<initial_assign> =}

)

| (<name> ":=’ <expression> ;")
<location> := ’lo¢’ <name> "’ <transition>*
<transition> ::= ’when’ <expression> <sync_label> 'goto’ <destination> ’;’
<sync_label> 1= €
| ’sync’ <sync_label name>
<destination> = <unique branch>

| {7 <branch list> "}’
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<unique branch> ::— <name> <action>
<branch list> = | (<branch> ’;")*

<branch> ::= <name> <probability> <action>
<aclion> = €

|’assign’ '{’ <assign list> '}’

<assign list> ::= <assign> ’; <assign list>
| <assign> "’
| <assign>
<assign> := <name> =’ <expression>
<expression> ::— <constant>

| <variable ref>

| <unary  expr>

| <binary expr>

| ’(’ <expression> ")’

<constant> = ’true’ | 'false’ | <integer>
<wariable _ref> = <name>
<unary_expr> = ’'$ <expression> (Notar que $ es el menos unario)

| 'not’ <expression>
<binary expr> = <bool expr>
| <expression> + <expression>
| <expression> - <expression >
| <expression> * <expression>
<bool expr> ::= <expression> '=>" <expression>
| <expression> 'or’ <expression >
| <expression> ’xor’ <expression>
| <expression> 'and’ <expression >
| <expression> '<=>' <expression>
| <expression> "< >’ <expression>
| <expression> ’'=’ <expression >
| <expression> '>=' <expression>
| <expression> ">’ <expression >
| <expression> "< =’ <expression>
| <expression> <’ <expression >
<name> = <identifier>
<sync_label _name> = <identifier>

Itl section

<ltl_section> ::= ’prop’ '{’ <list prop>* '}’ <ltl formula> ’;’
<list_prop> == <name> ":=’ <bool expr> "y

| <name> ":=’ ’true’ ’;

| <name> "=’ "false’ '}’

| <name> ":=’ <variable ref> ’;
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<Itl_formula> ::= ’(’ <ltl_formula>’")’
| <state formula>
| <seq_formula>
| <ltl formula> 'and’ <ltl formula>
| <ltl _formula> ’or’ <lItl formula>
| 'not’” <Itl_formula>
| <ltl formula> ’=>’ <ltl formula>
| <Itl formula> '<=>’ <ltl formula>
| <1tl_formula> ’xor’ <ltl formula>
<seq_formula> = ’X’ <ltl formula>
| <1tl _formula> "U’ <ltl _formula>
| <ltl formula> 'R’ <ltl formula>
| 'F7 <ltl_formula>
| ’G” <lItl_formula>

<state_formula> ::= <name>

terminales
<identifier> ::= string que no comienza con un numero
<integer> ::— numero entero no negativo

<probability> ::= ntmero de punto flotante no negativo
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Apéndice B
Estructura del codigo fuente

La estructura de directorios del cédigo es la siguiente:

| -- autométe.cache
|-- doc

| |-- html

| ‘-- latex

| -- examples

| | -- BinaryExpponentialBackOff
| ‘-- misc

|-- src

| |-- dr_analyzer
| ‘-- pns

|-- textos

-- utils

El contenido de cada directorio es el siguiente:

= automdte.cache: este directorio es generado automaticamente por las
autotools.

= doc: en este directorio se generard la documentacién cuando se ejecute
el comando ‘make docs’ desde el directorio raiz del cédigo fuente. La
documentacion es generada con dozygen. Por defecto, la documetacion
seré creada en formatos HTML y IATEX. Para navegar por la documen-
tacion HTML, basta con utilizar un navegador web y abrir el archi-
vo doc/html/index.html. En el caso de la documentacién en forma-
to IWTEX, se debera ejecutar el comando ‘make’ dentro del directorio
doc/latex/. Luego, basta con abrir el archivo refman.dvi. Es posible
modificar el archivo Doxyfile (ubicado en el directorio raiz del codigo
fuente) para personalizar las opciones de generacion de documentacion.
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examples: contiene algunos ejemplos para probar SSS Reducer. Par-
ticularmente tutiles son los ejemplos de examples/misc. Ademas, estan
los archivos utilizados para generar los resultados del capitulo 7.

src: Aqui se encuentra todo el cédigo fuente de SSS Reducer. En
src/pns estd la implementacion del SNP, y en src/dr_analyzer se
encuentra la implementacion del Analizador de AR.

textos: aqui estd el codigo que gener6 este documento. Basta con
ejecutar el comando ‘latex tesis.tex’ dentro de este directorio.

utils: contiene scripts con diversas funcionalidades generales.

Ciertos archivos merecen especial atenciéon. Ellos son:

Makefile.am: este archivo estd presente en el directorio raiz del codi-
go fuente. Utilizando automake se generard autométicamente cierto
archivo (Makefile.in) necesario para la compilacion de SSS Reducer.
También hay un archivo Makefile.am dentro de los directorios src,
src/pns y src/dr_analyzer. Este archivo controla ciertas opciones
de compilacién, como las opciones que se le pasaran a g++-.

configure.in: ubicado en el directorio raiz del codigo, este archivo es
utilizado por autoconf para generar el script llamado configure.

Compilacién de SSS Reducer

SSS Reducer se distribuye con los makefiles ya generados. Es decir, no
es necesario que el sistema en donde se desee utilizar SSS Reducer tenga
instaladas las autotools Para compilar SSS Reducer, se deben ejecutar los
siguientes comandos:

$ ./configure
$ make

Esto creara el archivo src/sss_reducer. Opcionalmente, ‘make install’
instalara SSS Reducer en el sistema. Se puede consultar el archivo INSTALL

para ver opciones de configuracion.

Para limpiar los archivos creados durante la compilacion, se debe ejecu-

tar el comando ‘make clean’. Existe también la posibilidad de hacer una

limpieza mas profunda (por ejemplo, borra la documentacion autogenerada),

mediante el comando ‘make distclean’. En caso de hacer una limpieza pro-

funda, se deberd contar con las autotools de GNU para volver a generar el

script configure.
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