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CHAPITRE

Introduction générale

La vérification de systémes informatiques est une nécessité de par leur ubi-
quité. Leur démocratisation dans tous les domaines, surtout les plus critiques
(avionique, transports, médical, etc.) impose que ’on puisse leur accorder la plus
grande confiance. Limpact d'un systeme se révélant défectueux peut se mesurer
en vies humaines ou en pertes financiéres colossales. Il s’agit donc d'un véritable
enjeu auquel il faut répondre par des techniques de vérification performantes :
les utiliser au plus tot dans la conception d'un systeme permet d’éviter les cofits
qu'impliquerait la détection d'une erreur grave de ce systeme pendant la phase
d’exploitation.

Dés lors, il faut fournir a leurs concepteurs des moyens de vérification et
de validation efficaces. Ces moyens existent, mais il est impératif qu’ils puissent
prendre en charge des systemes de tres grande taille. En effet, les grands projets
informatiques se mesurent aujourd’hui en millions de lignes de code et font sou-
vent interagir des centaines d’'intervenants. De ce fait, il ne suffit pas seulement de
fournir de nouvelles techniques de vérification, mais il faut étre en mesure de les
rendre utilisables sur des systemes réels.

Nous nous focalisons sur les systemes répartis qui possedent plusieurs com-
posantes interagissant et s’exécutant en parallele. Il s’agit d'une architecture de
plus en plus répandue, mais leur indéterminisme intrinséque en fait des systémes
complexes a vérifier. Cette vérification peut prendre plusieurs formes :

Tests. C’est la forme de vérification la plus simple et la plus répandue. 1l s’agit
d’écrire des jeux de tests qui ont pour but de vérifier qu'un systéme respecte un
ensemble de propriétés en 'exécutant dans un environnement de tests. Ils dé-
crivent les comportements attendus des composantes du systeme testé.

IIs sont généralement appliqués a deux niveaux : aux composants élémen-
taires du systéme et a I’assemblage de ces composants. Linconvénient majeur de
cette technique est sa non-exhaustivité : les tests couvrent rarement I’ensemble
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Introduction générale

du systéeme. Cela signifie que méme si les tests se déroulent correctement, il est
possible qu'un comportement du systéme non couvert par les tests ne respecte
pas les propriétés recherchées.

Simulation. Cette technique utilise la spécification du systéme pour en explo-
rer différents chemins d’exécution. A chaque pas de I'exécution, on vérifie que le
systéme respecte les propriétés respectées. Au méme titre que les tests, cette tech-
nique présente 'inconvénient de ne pas étre exhaustive. Ses principaux avantages
sont d’étre performante et d’étre applicable tres tdt dans le cycle de vie d'un sys-
teme.

Vérification par preuve. Elle consiste a décrire un systeme informatique sous la
forme d’axiomes. Les propriétés sont exprimées a I'aide de théoremes qu'’il faut
prouver afin de valider I'architecture du systeme. On s’aide pour cela d’assistants
de preuves tels que Coq [Coq] ou PVS [ORS92]. Cette méthode permet de vérifier
de maniére paramétrique un systeme : une propriété vérifiée reste vraie tant que
les contraintes entre parametres sont vérifiées. De plus, elle permet la vérification
de systémes infinis. Toutefois, il s’agit d'une technique difficile a mettre en ceuvre
et qui demande de solides compétences, et de ce fait reste difficile a diffuser.

Model checking. Au contraire de la vérification par preuve, le model checking'
n’est pas une technique de vérification paramétrique. En revanche, c’est une tech-
nique plus simple a mettre en ceuvre. Le principe est de générer 'ensemble des
états accessibles par un systeme, son espace d’états, a partir de sa modélisation.
Cette derniere en spécifie le comportement au moyen de formalismes tels que les
UML State Machines [HN96] ou encore les réseaux de Petri [GV03]. Il est ensuite
possible de déterminer si des états rencontrés ne vérifient pas la propriété recher-
chée a l'aide de techniques basées sur la logique temporelle. De nombreux outils
existent déja tel que SPIN [Hol97], NuSMV [CCGR99], VIS [BHSV*96], ou encore
GreatSPN [CFGR95] pour ne citer que les plus connus.

La facilité d’utilisation du model checking provient du fait qu’il s’agit d'un pro-
cessus automatisable dés lors que I'on posseéde un modeéle formel et des propriétés
a vérifier. Lautre avantage est qu’il fournit automatiquement un diagnostic, sous
forme de contre-exemple, a I'utilisateur en cas de non-respect d'une propriété.

Lattribution du prix ACM Turing 2007 a Clarke, Emerson et Sifakis pour leurs
travaux sur le model checking montre que cette technique a atteint une matu-
rité propre a la rendre utilisable dans un contexte industriel. Par exemple, I'outil
SCADE [Est] est trés répandu dans le domaine de 'avionique.

1. Bien qu’étant des termes anglais, model checking et model checker sont si courants dans le
domaine de la vérification que nous conserverons ces dénominations.



1.1. Model checking

1.1 Model checking

Si le model checking présente de grandes facilités d'utilisation pour les ingé-
nieurs, il n'en reste pas moins qu’il fait face a un probléme majeur : I’explosion
combinatoire du nombre d’états calculés [Val96] : méme un « petit» systeme
pourra produire un espace d’états qu'il serait impossible de stocker dans la mé-
moire d'un ordinateur.

Une grande part des travaux s’effectuant autour de cette technique consiste
donc a chercher a repousser au plus loin les limites que pose cette explosion
combinatoire. Les travaux décrits ici vont dans ce sens.

De nombreuses méthodes ont été mises au point pour faire face a I’explosion
combinatoire. Citons entre autres :

Réduction d’ordre partiel. [Val90, God95, VAM96, Poi96]

Le principe général est d’éviter de stocker des états que I'on considérera in-
utiles sous certaines conditions. Par exemple, un systeme peut passer par une
succession d’états pour invariablement aboutir a un méme état. Si les états inter-
médiaires ne présentent pas d’intérét par rapport a la vérification des propriétés
recherchées, alors il ne sont pas conservés et ainsi la place qu’ils auraient pris en
mémoire est économisée.

Techniques a base d’abstractions. [CGL94, CGJ*00]

Lorsque un modele a analyser est trop gros, des abstractions sont faites dans
I'optique d’utiliser un certain type d’analyse. Elles ont pour but de conserver des
propriétés intéressantes tout en rendant possible ’analyse, puisque le modele est
réduit. Les vérifications se font ensuite sur ce modeéle abstrait.

L'approche CEGAR (Counter-Example Guided Abstraction Refinement) permet
de partir d'une abstraction grossiéere qui sera raffinée si les contre-exemples géné-
rés ne peuvent étres réalisés sur le systeme concret. Comme 'abstraction est un
sur-ensemble du comportement, si on ne peut plus produire de contre-exemple,
alors le systéme concret est correct, par rapport a la propriété recherchée. Depuis
son introduction, cette approche a eu beaucoup de succeés.

Techniques a base de graphe quotient. [H]JJ85, CDFH91, ID93, CEJS98b]

Les états d’'un systeme réparti présentent souvent de fortes similarités entre
eux, appelées symétries. Cela signifie qu’il est possible de les stocker plus intelli-
gemment en ayant une représentation ensembliste des états qui représenteront
chacun une grande quantité d’états réels. Si bien souvent cette technique est
économe en mémoire, elle est en revanche gourmande en ressources de calculs.
On peut voir cette technique comme une « compression » d’espaces d’états.
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Diagrammes de décision.  [Bry86, BCM*90, PRCB94]

Les diagrammes de décision sont une famille de structures de données qui
ont 'avantage de pouvoir stocker de maniére unique les parties communes des
données encodées. Or les éléments d'un espace d’états présentent trés souvent
de fortes similarités. De ce fait, I'usage des diagrammes de décision permet d’ob-
tenir un gain considérable en espace mémoire. Toutefois, ils s’averent difficiles a
manipuler et peuvent devenir inefficaces dans le cas d’utilisations impropres.

Tout comme la technique précédente, les diagrammes de décision peuvent
étre vus comme une maniere de compresser un espace d’états. On parle alors de
model checking symbolique (nous conserverons cette terminologie dans la suite
de ce mémoire).

Calcul parallele et réparti. [SD97, LS99, GMS01]

Les ordinateurs munis de plusieurs processeurs comme les clusters? sont de
plus en plus répandus. Ils permettent d’obtenir une grande puissance de calcul
et une grande quantité de mémoire a un prix maintenant raisonnable. Le model
checking étant avide de ces ressources, il est naturel de chercher a marier ces deux
domaines. Cette union est difficile : certains algorithmes de model checking ne
sont pas nécessairement transposables au monde du calcul réparti.

Les travaux présentés dans ce manuscrit traitent de la génération d’espaces
d’états. IIs exploitent ces deux dernieres méthodes : le calcul parallele et réparti,
ainsi que les diagrammes de décision.

1.2 Positionnement

Les travaux présentés dans ce manuscrit proposent deux types de solutions
pour repousser au plus loin la barriere de I'explosion combinatoire. Nos contri-
butions ont donc pour but de générer efficacement de trés grands espaces, tout
en proposant des abstractions aux utilisateurs de ces contributions pour qu'ils
puissent en tirer profit sans difficulté.

1.2.1 Calcul parallele et réparti

Dans un premier temps, nous utilisons les ressources des cluster et des ma-
chines multi-processeurs pour fournir aux model checkers une puissance de calcul
et une quantité de mémoire accrue. Deux objectifs sont visés : fournir un cadre de
travail générique pour répartir les model checkers et exhiber les conditions néces-
saires et suffisantes pour que cette répartition soit efficace.

Avec la fin sans cesse annoncée de la loi de Moore, les constructeurs parient
de plus en plus sur les machines multi-processeurs. A terme, il ne faudra donc

2. Anouveau, ce terme anglais est si courant que nous le conserverons pas la suite
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plus seulement compter sur 'augmentation des fréquences pour espérer voir les
processus de vérification existants aller plus vite.

Il faut donc adapter nos algorithmes a ce nouveau monde. Il ne s’agit pas d'une
tache aisée : maints algorithmes n'ont pas été concus pour le parallélisme. Ou
alors, les programmes déja écrits ne respectent pas les regles de bonne écriture
pour le parallélisme.

Les clusters sont eux-aussi de plus en plus répandus. Une grande quantité de
machines disponibles implique bien évidemment plus de puissance et de mé-
moire, mais il faut prendre en compte le réseau. Cela est une tache encore plus
ardue que I'adaptation aux multi-processeurs, car il faut cette fois échanger des
données entre chaque machine. Les algorithmes de vérification qui nécessitent de
nombreuses interactions au sein d'une grande quantité de données ne se prétent
pas bien a ce schéma qui induit de nombreuses communications entre toutes les
machines.

1.2.2 Diagrammes de décision

Ensuite, nous appliquons des techniques d’accélérations aux diagrammes de
décisions, en nous basant sur une technique existante. Nous la généralisons et en
automatisons 'utilisation, jusque la impossible, pour faciliter |'écriture de model
checkers efficaces.

L'article a 'origine des diagrammes de décision [Bry86] est un des plus cités
dans le domaine informatique. Et pour cause : le model checking n’est pas la seule
technique a profiter des avantages de cette structure de données. Dés lors qu'il
est nécessaire de stocker de grandes quantités d’'informations qui peuvent assi-
milables a des vecteurs, alors les diagrammes de décision ont de grandes chances
d’apporter une réponse plus que satisfaisante.

Depuis l'introduction des Binary Decision Diagrams (BDD) dans [Bry86], de
nombreuses variations ont vu le jour, la plupart du temps pour répondre a un be-
soin spécifique. Ces diagrammes de décision peuvent étre vus selon deux axes : la
structure de données en elle-méme et la manipulation de cette structure.

Les Data Decision Diagrams [CEPA*02] (DDD) ont apporté une technique de
manipulation souple et puissante en proposant les homomorphismes. Ces der-
niers sont des opérations clairement définies et clairement structurées. Ils intro-
duisent une souplesse qui permet de séparer les données manipulées des opéra-
tions, ce qui n’était pas le cas avant.

Les Hierachical Set Decision Diagrams [CTMO05] (SDD), une évolution des
DDD, ont ensuite apporté un mécanisme jusque la inusité dans les diagrammes
de décision : la hiérarchie. Cet ajout permet de faire « coller » au mieux les dia-
grammes de décision aux spécifications modernes qui proposent des modeles de
composition, souvent basés sur la hiérarchie.

La combinaison de la hiérarchie et des homomorphismes a permis d’obtenir
d’excellentes performances. Toutefois, dans le contexte des MDD [SHMB90] (as-
sez semblables aux DDD par ce qu’ils peuvent représenter), est apparu un nou-
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veau mécanisme d’évaluation appelé « saturation » qui offre des gains en temps
d’exécution et en consommation mémoire conséquents. Ce mécanisme peut étre
généralisé : il repose sur le principe que tous les éléments d'un diagramme de dé-
cision ne sont pas nécessairement modifiés ensembles.

Cependant, sa mise en ceuvre pour les MDD [CLS01a] est a la fois complexe et
non générale, les auteurs s’étant cantonnés a la génération d'un espace d’états.

1.3 Plan

Les deux approches sont disjointes. Elle seront donc par la suite traitées en
deux parties distinctes.

La premiere partie présente le model checking parallele et réparti. Nous y éta-
blissons I'état de I'art (chapitre 2), puis présentons une architecture dédiée au mo-
del checking réparti explicite et nous présentons ses performances (chapitre 3). La
conclusion de cette partie présente les enseignements tirés de cette architecture
et les conditions favorables au model checking réparti.

La deuxiéme partie présente le travail effectué sur la manipulation d’espace
d’états encodés symboliquement. Un état de I'art présente les SDD et la technique
de saturation (chapitre 4). Ensuite nous exposons les mécanismes nécessaires a la
mise en place de la saturation automatique (chapitre 5).

Enfin, nous synthétisons ces deux approches et présentons les pistes a suivre
pour des travaux futurs (chapitre 6).



Premiere partie

Model checking parallele et réparti
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CHAPITRE

Problématiques et état de I'art

Ce chapitre présente le model checking parallele et réparti explicite ainsi que
les problémes et les solutions rencontrés dans la littérature s’y rapportant.

2.1 Problématique générale

Le model checking peut-étre ramené a la vérification d'une propriété P sur un
systeme @ : ® |= P. Plusieurs types de propriétés peuvent étre vérifiés tels que les
propriétés de stireté ou de causalité.

Les propriétés de stireté sont les plus simples a vérifier car elles n'utilisent pas
la logique temporelle et peuvent se ramener a la construction d’'un espace d’états
(on parle alors « d’accessibilité » ). Elles n’ont cependant pas le méme pouvoir d’ex-
pression que les propriétés de causalité. Ces derniéres sont vérifiées au moyen de
logiques temporelles. Toutefois, vérifier des propriétés de stireté est treés souvent
suffisant : on peut détecter des interblocages, vérifier des bornes ou encore qu'une
section critique est bien respectée par les processus y accédant. De plus, sous cer-
taines conditions, il est possible de ramener des problemes de logique temporelle
a de I'accessibilité en utilisant des observateurs [AS89].

Vérifier une propriété de stireté revient a parcourir les états que peut atteindre
un systéme, et, pour chaque état rencontré, vérifier si la propriété est respectée.
11 s’agit donc dans I'idée d'un parcours de graphe (en largeur ou en profondeur),
comme présenté dans 'algorithme 2.1 : on part d'un ensemble d’états initiaux Sy
que nous placons dans un ensemble d’états nouveaux a visiter. Tant qu'’il existe
des états qui n'ont pas encore été calculés, on détermine leurs successeurs en uti-
lisant les relations de transition qui décrivent le systeme @, tous les états n'ayant
encore jamais été visités seront a leur tour placés dans I'ensemble nouveaux. La
vérification de propriétés de streté est bien ramenée a un probleme d’accessibi-
lité : elle s’effectue au moment de la construction de I'espace d’états. Les contri-
butions des travaux présentés ici se placent dans ce contexte d’accessibilité.
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Algorithme 2.1 : Génération de I'espace d’états d'un systeme @ et vérifica-
tion de la propriété p

1 pour chaque s € S faire
2 nouveaux — nouveaux\Js
S—SUs

tant que nouveaux # ¢ faire
nouveaux\ {s}
pour chaque s’ € successeurs(s) faire
sis’ ¢ Salors
nouveaux — nouveaux\J{s'}
S — SUIst
10 si (s’ |= P) alors
11 L retourner (® ne vérifie pas P)

© N G

12 retourner (¥ vérifie P)

Si vérifier des propriétés de stireté est simple, il n’en reste pas moins qu’il faut
étre en mesure de générer les espaces d’états des systemes vérifiés. Or les systemes
réels que I’on cherche a vérifier sont bien souvent trop complexes pour étre calcu-
1és aI'aide d’'un seul ordinateur.

Ce probleme est particulierement observable lors de la vérification de sys-
temes répartis asynchrones. En effet, ceux-ci sont constitués de multiples com-
posants dont les espaces d’états sont relativement indépendants. L'espace d’états
global est donc presque le produit cartésien de tous ces sous-espaces, amenant
fatalement a un trés grand nombre d’états qu'il serait impossible de tous stocker.

Un des buts du model checking est donc de faire face a ce probleme. De
nombreuses solutions ont été mises au point : réduction d’ordre partiel, utilisa-
tion des symétries, utilisation de clusters de machines et/ou de machines multi-
processeurs, etc.

Lutilisation d'un cluster de machines apporte deux avantages :

1. Un gain en quantité de mémoire

2. Un gain en puissance de calcul

Plus de mémoire implique de pouvoir stocker plus d’états, et peut-étre ainsi
de pouvoir terminer un calcul qui n’aurait pas été possible sur une seule machine.

Cependant, des techniques comme l'utilisation des symétries [CDFH91,
CEJS98a] ont permis de compresser les espaces d’états a tel point qu'une seule
machine peut contenir des espaces d’états potentiellement gigantesques. Cela a
toutefois un cofit : le gain en mémoire se fait aux prix d'un besoin en puissance de
calcul lui aussi énorme.

Par exemple, la vérification de l'intergiciel PolyORB [HVP*05] n’'a pu étre ef-
fectuée pour un trop grand nombre de threads modélisés, et ce non pas pour un
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manque de mémoire, mais pour un manque de temps de calcul. Lusage d'un clus-
ter permettrait donc cette fois-ci de rendre possible le calcul dans un temps rai-
sonnable.

Dans le cas o1 'on cherche seulement a gagner en puissance de calcul, il n’est
pas impératif de répartir la génération de I'espace d’états. En effet, seul compte les
ressources de calcul disponibles, donc le nombre de processeurs. Comme aujour-
d’hui il est courant de trouver des machines dotées de plusieurs processeurs, il est
intéressant de paralléliser les procédures de model checking, pour profiter de ces
architectures modernes.

Remarque

Par la suite, le terme « répartir » fera toujours référence au fait d'utiliser un
ensemble de machines reliées par un réseau au sein d'un cluster alors que
« paralléliser » indiquera le fait d’'utiliser 'ensemble de processeurs d'une
machine partageant la méme mémoire physique.

Les figures 2.1 et 2.2 illustrent ces deux derniers points. Dans le cas de la figure
2.1représentant le nombre d’états pour le fameux modele du diner de philosophes
en fonction du nombre de philosophes : on assiste a une croissance exponentielle
du nombre d’états.

La figure 2.2 montre le temps nécessaire a la génération du graphe d’accessi-
bilité de I'intergiciel PolyORB en fonction du nombre de threads modélisés : il faut
trés rapidement plusieurs dizaines d’heure pour en finir ’analyse. Cet exemple est
d’autant plus intéressant que la modélisation de PolyORB a été faite en prenant en
compte au mieux les spécificités du model checker visé (GreatSPN) : les symétries.
Laraison de ce choix était d’éviter I'explosion combinatoire en fournissant au mo-
del checker un model dont les caractéristiques le rendraient particulierement ef-
ficace a analyser. Si cela s’est avéré efficace pour le nombre d’états, le temps de
calcul s’en est retrouvé considérablement rallongé.

La répartition du model checking est orthogonale vis-a-vis des autres tech-
niques d’optimisation de model checking. En effet, si aujourd’hui, par exemple,
conjuguer les diagrammes de décision a I'ordre partiel semble un objectif loin-
tain, il est bien plus envisageable de répartir de telles techniques, a moins bien
stir d’algorithmes fondamentalement séquentiels et n'autorisant aucune exécu-
tion parallele.

Parmi toutes les solutions pour combattre I’explosion combinatoire, la répar-
tition de la génération d'un espace d’états en utilisant un cluster de machines
semble étre la plus « technique ». En effet, répartir un code existant reléve plus
souvent du domaine de I'ingénierie logicielle que de la recherche.

Cependant, le model checking présente des particularités qui rendent la tache
délicate. En effet, la découverte d'un espace d’états n’est pas réguliére : le nombre
de successeurs calculés pour chaque état est différent, ce qui fait qu’il est impos-
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threads modélisés
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sible de connaitre a I'avance le temps de calcul que prendra I'’exploration d'un
état. Cela peut poser des problemes de famine lors d'une exécution sur un cluster,
puisque des machines pourraient n’avoir que des états « trop faciles » a calculer.
De plus, les modeles vérifiés ne se comportent pas tous de la méme maniére : une
technique de génération pourra tres bien fonctionner pour un certain type de mo-
dele et pas pour d’autres.

Lobjectif principal de la parallélisation ou de la répartition d’'un algorithme
est d’atteindre une accélération linéaire. L'accélération est la mesure qui indique
le rapport entre temps de calcul séquentiel ! et le temps de calcul réparti. Une
accélération linéaire signifie que sil’on utilise n machines, alors le calcul s’effectue
n fois plus vite.

Dans le cas du model checking, c’est un objectif difficile car le temps de calcul
d’'un état n’est pas constant. Il est donc difficile de s’assurer que toutes les ma-
chines sont utilisées au maximum de leurs capacités en permanence.

Un second obijectif est le passage a I'échelle. Il s’agit d'une appréciation indi-
quant qu'un algorithme réparti se comporte de maniere aussi satisfaisante sur 2,
10 ou 1000 machines. Pour avoir cette qualité, un algorithme réparti doit avoir plu-
sieurs caractéristiques. Premierement, il doit étre économe en communications
réseau. En effet, un nombre trop grand de messages échangés peut impliquer un
écroulement du réseau; ou encore des messages trop grands peuvent entrainer
des temps de traitement trop long sur les nceuds et saturer le réseau. Ensuite, il
doit éviter de s’appuyer sur des mécanismes de diffusion (broadcast), car ceux-ci
sont rarement efficaces sur les réseaux Ethernet, les plus courants. Enfin, il faut
que sa complexité ne dépende pas du nombre de nceuds du cluster.

Le model checking réparti doit bien évidemment satisfaire ces objectifs,
comme tout calcul réparti. Mais aussi, il doit pouvoir remplir la tache principale
d'un model checker qui est la vérification. Cela signifie donc qu'’il faudra mettre
en place des mécanismes permettant d'inspecter un espace d’états réparti sur un
cluster de machines.

La création en 2002 du workshop Parallel and Distributed Methods in verifiCa-
tion? montre bien I'intérét grandissant de la communauté pour le model checking
parallele et réparti.

2.2 Etat del'art

Nous présentons dans cette section les travaux de la littérature concernant la
génération parallele et répartie d’espaces d’états. Nous positionnerons les travaux
présentés dans le chapitre suivant a la fin de cet état de I'art.

Nous intéressant spécifiquement au model checking explicite, c’est a dire n’uti-
lisant pas de structures de données partagées telles que les diagrammes de déci-

1. Nommé ainsi pour faire opposition a la notion de calcul parallele
2. http://pdmc.informatik.tu-muenchen.de
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sion, nous ne présenterons pas ici les model checkers symboliques répartis. On
peut toutefois évoquer [ELS07] ou encore [GHIS05].

2.2.1 Historique : choix d’'une architecture répartie et parallele et d’'un
modele de communication

Répartir et paralléliser un algorithme nécessite de choisir sur quelle type d’ar-
chitecture il sera exécuté. On utilise habituellement la taxinomie de Flynn [Fly72]
pour décrire les architectures paralleles et réparties, Cette taxonomie est présen-
tée au tableau 2.1.

Instruction unique | Instructions multiples
Donnée unique SISD MISD
Données multiples SIMD MIMD

TABLE 2.1 — Taxonomie de Flynn

Le SISD désigne les architectures séquentielles, encore trés courantes aujour-
d’hui olt une seule instruction est appliquée a une seule donnée a la fois, ce qui
correspond aux machines mono-processeur. Le MISD est quant a lui tres peu
usité. Actuellement, les architectures SIMD et MIMD sont les plus courantes pour
le parallélisme. La premieére correspond a ce qu'on connait généralement sous
le nom de calcul vectoriel : une méme instruction est appliquée en parallele sur
plusieurs données différentes. La deuxieme correspond au fait que ’'on applique
en parallele des calculs différents sur des données différentes, ce qui peut corres-
pondre aussi bien aux machines multi-processeurs qu’aux clusters de machines.

Les premiers travaux concernant la répartition d’'un model checker se sont ef-
fectués avec des machines dédiées. Dans [CCBF94], GreatSPN a été porté sur une
CM-2 (Connection Machine 2), une machine de type SIMD (Single Instruction Mul-
tiple Data). Lavantage principal d’'une telle architecture est de posséder plus de
mémoire qu'une station de travail habituelle, cela permet a cette implémentation
paralléle de gérer plus d’états explicites. Cependant le temps de calcul est bien
plus long que sur une station de travail avec un algorithme séquentiel. Cela s’ex-
plique par le fait qu'un espace d’états est une structure trés peu réguliere, et donc
impropre a un calcul de type SIMD. Le seul intérét d'une telle architecture est donc
de posséder plus de mémoire que les machines standards, et donc de pouvoir sto-
cker plus d’états.

Les mémes auteurs ont ensuite essayé de déterminer I’approche la plus adap-
tée [CCM9I5] : les données sont parallélisées ou alors la transmission de données
se fait par passage de messages. La premiere approche correspond donc au mo-
dele de programmation SIMD, tandis que la seconde correspond au modeéle de
programmation MIMD. Ils évaluent ainsi I'adéquation des ces deux modéles par
rapport a la structure typiquement irréguliére et imprévisible d'un espace d’états.
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Il s’avere finalement que le passage de messages est plus adapté a cette struc-
ture que la parallélisation des données, ce que les auteurs confirment a nouveau
dans [CCMO1]. On peut noter l'utilisation des messages actifs dans [SD97], qui
sont a cheval entre le passage par messages et I'invocation de procédures dis-
tantes, puisqu’ils contiennent I’adresse de la procédure a exécuter sur la machine
cible.

[AKH97] propose d’utiliser une mémoire partagée sur une seule machine
multi-processeurs. Lintérét réside davantage dans le fait de disposer de ressources
de calcul supplémentaires que d’accroitre la quantité de mémoire importante. Il
est ainsi possible de calculer plus vite les états, mais pas d’en stocker plus.

Cette approche n’est pas incompatible avec une architecture de type MIMD,
puisqu’un nceud sur un cluster de machines peut trés bien posséder plusieurs pro-
cesseurs. Il semblerait toutefois qu’il n'y ait, a ’heure actuelle, aucun model che-
cker alliant les architectures MIMD et SIMD. Toutefois, comme beaucoup d’im-
plémentations utilisent MP], il est tres facile de lancer plusieurs instances sur un
méme nceud, simulant ainsi la conjonction de ces deux approches (mais la mé-
moire ne sera évidemment pas partagée).

Remarque
Dans cette partie concernant le model checking réparti, le terme « nceud »
indiquera toujours une machine au sein d'un cluster.

Tous les travaux menés sur la répartition du model checking se sont orientés
vers les communications par passage de messages sur des architectures a mé-
moire répartie, ce qui correspond aux architectures actuelles de clusters de ma-
chines peu cheres. La plupart des articles cités par la suite ce situent donc généra-
lement dans ce contexte.

2.2.1.1 Delagénération séquentielle a la génération répartie et parallele

Nous avons vu le principe de la génération séquentielle d'un espace d’états
en 2.1. La génération répartie suit exactement le méme principe, si ce n'est qu’elle
introduit la notion de propriétaire d’'un état. En effet, comme il s’agit cette fois de
répartir les calculs sur un ensemble de machines, il faut étre en mesure d’affecter
une portion de I'espace d’états a chaque nceud. La figure 2.3 illustre cela : on y
voit par exemple que les états 1 et 2 sont affectés au nceud C du cluster. Une parti-
tion de I'espace d’états est effectuée, chaque sous-ensemble étant possédé par un
neeud et un seul du cluster.

La construction répartie d'un graphe n’est pas en soi difficile. Il faut cepen-
dant déterminer si un sommet de ce graphe a déja été rencontré ou non, ce qui
nécessite un mécanisme de stockage, généralement une table de hachage. Il faut
donc que ce systeme de stockage soit réparti. Pour ce faire, il faut utiliser une fonc-
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tion de localisation permettant de savoir ou doit étre stocké sur le cluster chaque
sommet du graphe.

FIGURE 2.3 — Distribution des états sur un cluster

Ainsi lorsqu’un nceud calcule un successeur, il doit non seulement déterminer
si cet état est nouveau, mais il doit aussi déterminer s’il en est le propriétaire, afin
de continuer a calculer ses successeurs ou pour I’envoyer au nceud qui le posséde.
Lalgorithme 2.2 montre cet ajout : a la ligne 7, on calcule I'identifiant du nceud
possédant le successeur calculé. A la reception d’un état, il est directement placé
dans I'ensemble nouveaux s’il n’est pas présent dans S, autrement, il sera sim-
plement placé dans S.

La génération répartie « casse » donc le sens du parcours. En effet, en séquen-
tiel il peut-étre en profondeur ou en largeur d’abord, alors qu’en réparti, des états
peuvent arriver du réseau a tout moment pour étre insérés dans la file d’attente
des états a calculer.

Alavue des ces éléments, deux problémes se posent :

— Chaque nceud est responsable d'un sous ensemble de I’espace d’états : com-
ment s’assurer que tous les nceuds du cluster soient utilisés au maximum de
leurs capacités en permanence ?

— Lorsqu’'un nceud calcule un successeur qui ne lui appartient pas, il doit le
transmettre au propriétaire : comment minimiser les communications ?

Ces deux problémes sont sous-jacents aux diverses solutions de la littéra-
ture exposées par la suite. Par exemple, la minimisation des communications ne
consiste pas seulement en une optimisation mais aussi en une contrainte forte :
si la méthode de localisation du propriétaire d'un nceud générait une communi-
cation pour chaque état, alors le systéeme matériel supportant le model checker
réparti serait tres vite écroulé. Ou, sans aller jusqu’a I'’écroulement, un trop grand
nombre de messages nuirait a la mise a I’échelle du model checker réparti et ren-
drait cette approche inutile. De la méme maniere, si la méthode de localisation
attribuait une partie de I'espace d’états a un seul nceud de fagon disproportion-
née par rapport aux autres nceuds, alors sa mémoire se verrait tres vite saturée,
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Algorithme 2.2 : Génération répartie de I’espace d’états S d'un systeme @ et
vérification de la propriété p

[

pour chaque s € S, faire

2 nouveaux — nouveaux\Js

3 S—SUs

4 tant que nouveaux # ¢ faire

5 nouveaux\ {s}

6 pour chaque s’ € successeurs(s) faire

7 id — localisation(s)

8 si id = noeud local alors

9 si s’ ¢ S alors

10 nouveaux — nouveaux\J{s'}
11 S — SUs™}

12 si —(s' |= P) alors

13 t retourner (® ne vérifie pas P)
14 sinon

15 t envoyer s’ au nceud id

16 retourner (¥ vérifie P)

empéchant ainsi a coup sir la génération de I'espace d’états complet.

Si a premiere vue cet algorithme de génération semble concu pour une répar-
tition sur un cluster, il est aussi utilisable sur une machine multi-processeurs. La
différence réside dans le fait que la fonction de localisation ne retourne plus un
identifiant de nceud d'un cluster, mais celui d'un processeur; I'envoi vers le pro-
priétaire se réduit a une recopie dans sa file d’attente des états a explorer.

Notons que cet algorithme de génération répartie n'a aucune dépendance sur
le nombre de nceuds, ce qui est une bonne caractéristique pour qu’il passe a
I'échelle.

2.2.2 Répartition d’'un model checker : problématiques

On a précédemment vu (section 2.2.1.1) le principe général de la génération
d'un espace d’état de maniere répartie. Cette répartition pose un ensemble de pro-
blemes auxquels différentes solutions ont été proposées.

En premier lieu, il faut pouvoir déterminer la fagon de gérer les états (leur co-
dage, stockage et répartition) de la maniere la plus efficace sans que cela n’entrave
la répartition (section 2.2.2.1).

Ensuite, générant un espace d’états explicite, il faut s’assurer de son explora-
tion exhaustive, ainsi qu’'en vérifier la terminaison (section 2.2.2.2).

Quelle que soit la maniere de répartir le calcul et de représenter les états, un
model checker prend toujours un modele de haut niveau en entrée. Il est donc na-
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turel de se demander I'impact des modéles sur le comportement général (section
2.2.2.3) qu’'aura le model checker réparti.

Enfin, I'écriture d'un model checker est une tache difficile : il dépend généra-
lement d'un formalisme et nécessite de longs travaux de recherche. En écrire un a
partir de rien dans le seul but de le répartir est une perte de temps importante. Il
faut donc pouvoir réutiliser I'existant (section 2.2.2.4).

2.2.2.1 Gestion des états

Pour gérer les états dans le model checker réparti, il faut pouvoir les coder et
les stocker, comme tout model checker classique. On a vu qu’il faut aussi pouvoir
associer a chaque état un propriétaire sur le cluster. Il faut donc ajouter un méca-
nisme de localisation des états qui renvoie 'identifiant du nceud en charge d'un
état particulier.

Codage des états. Si un nceud veut pouvoir déterminer le propriétaire d'un état
sans pour autant qu’il interroge chacun des autres nceuds du cluster, alors il doit
pouvoir le faire avec les informations dont il dispose localement. Et cette informa-
tion n’est rien d’autre que I’état lui-méme. On voit donc I'importance que revét la
maniere de décrire un état.

Il s’avere que comme les implémentations rencontrées a travers la littérature
sont bien souvent des adaptations de model checker existant, elles ne font que
réutiliser le codage disponible dans celui-ci. C’est donc un aspect assez peu traité
dans la littérature. On peut toutefois noter [LV01] dans lequel ils implantent un
nouveau model checker pour Java et dans lequel ils utilisent 1’état courant des
threads ainsi que celui des objets pour définir un état, ce qui est une extension
au principe de SPIN.

Méme si ce probleme d’encodage est peu abordé, la distribution des états
implique que leur codage soit cohérent a travers tous les nceuds du cluster. En
d’autres termes, il faut que quel que soit un état, son codage soit indépendant de
données locales a un nceud du cluster, auxquelles les autres nceuds ne pourraient
pas accéder. Par exemple, il ne faudrait pas que I'une des composantes du codage
corresponde a une entrée dans une table de hachage locale, auquel cas elle serait
indisponible a '’ensemble des autres nceuds. Ou alors il faudrait mettre en place
un systeme complexe de répartition de ces types de données afin de les rendre
accessibles a tout le cluster.

Pour illustrer ce probléme, citons la version répartie de SPIN [LS99] dont la
version séquentielle utilisait directement la représentation binaire du codage des
états. Bien qu’étant tres efficace, ce systeme n’est pas directement exploitable sur
un cluster de machines hétérogénes, aux représentations de données internes dif-
férentes. Les auteurs ont donc dii s'appuyer sur une couche XDR3 afin d’encoder
les états de maniére universelle. Bien que n’étant pas directement lié a la maniére

3. eXternal Data Representation : ¢’est un standard permettant d’encoder les données indépen-
damment de toute architecture matérielle
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de choisir les composantes du codage des états, ce probleme montre bien I'impor-
tance d'une représentation commune indépendante de toute donnée locale a un
nceud. De plus, il faut que ce procédé de sérialisation soit trés rapide pour ne pas
nuire aux performances globales.

Stockage des états. C’est un probleme qui n’est pas vraiment traité dans la lit-
térature puisqu’il est déja résolu dans le cadre d’'un model checker séquentiel. Ce
stockage est toujours réalisé (excepté certaines implémentations réparties, pré-
sentées par la suite, utilisant des arbres) a ’aide d’'une table de hachage qui per-
met de rapidement déterminer si un état a déja été généré ou non. Chaque nceud
du cluster étant responsable de son stockage. Dans le cas d'une implémentation
purement parallele de SPIN [HBO07], les processeurs partagent la méme table de
hachage, alors protégée par un sémaphore.

Localisation des états. 1l s’agit du cceur du probléme car une bonne partition
de l'espace d’états doit assurer a la fois que chaque nceud posséde une charge
équivalente aux autres et qu'un minimum de communications auront lieu. Ainsi,
si une partie voit un grand nombre de ses successeurs appartenir a une multitude
d’autres parties, alors il faudra que le nceud responsable de cette partie envoie
souvent des messages contenant ces successeurs aux autres nceuds.

Diverses techniques de localisation ont fait leurs apparitions dans la littéra-
ture. Ainsi sont utilisées actuellement les méthodes suivantes :
un hachage statique;
— un partitionnement de I'espace d’états de maniere statique ou dynamique
en fonction des composantes du codage d'un état;
des arbres équilibrés;
des arbres de décision.

Hachage statique 1l s’agit de la méthode la plus simple : pour déterminer
I'identité du nceud propriétaire d'un état, on applique une fonction de hachage
sur le codage de cet état, le résultat de cette fonction correspondant a I'identité du
neeud qui en est responsable. [SD97] utilise une fonction de hachage universelle.
Cette classe de fonctions de hachage a pour principe de choisir aléatoirement la
fonction a partir d'une classe universelle. Les auteurs montrent que, statistique-
ment, la distribution des états est uniforme sur I'ensemble des nceuds, assurant
de ce fait une bonne répartition de la charge.

Nombreuses sont les implémentations qui utilisent cette méthode : [CGN98,
MCC97, BLIW01, Cia01]. Cependant, deux problemes se présentent : une mauvaise
fonction de hachage peut répartir les états de telle sorte qu'une petite partie des
neceuds se retrouve en charge d'une trés grande partie de 'espace d’états. Ensuite,
comme le souligne [LS99], I'uniformité de la répartition n’assure pas forcément un
faible nombre de communications. En effet, le hachage ne préserve pas nécessai-
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rement la notion de localité, ce qui fait que, par exemple, les états de I'évolution
séquentielle d'un processus modélisé se retrouvent dispersés.

Partition de Vespace d’états Cette méthode peut se faire de maniere statique
ou dynamique.

— Partition statique
Le partitionnement est déterminé a priori et aucun changement ne peut
étre effectué al'exécution. Les avantages sont la simplicité de mise en ceuvre
et le fait qu’aucune communication ne soit engendrée pour déterminer une
politique de répartition.
[LS99] utilise cette technique en s’appuyant sur les informations de localité
que peut fournir le codage, en I’occurrence les informations relatives au sta-
tut d'un thread choisi. En effet, dans SPIN, I’état global du systéme contient
une composante par processus du modele. En partant du constat que, lors
d'une interaction entre deux processus ou lors d'une action locale a un pro-
cessus, peu de composantes évoluent dans le codage, une partition simple
consiste a se baser sur la valeur prise par une seule de ces composantes
pour déterminer le nceud responsable de I'état. Les auteurs montrent aussi
gu’en utilisant une telle technique, ils réduisent le nombre de transmissions
d’états entre les nceuds.
Leurs résultats montrent clairement que le nombre de messages échangés,
ainsi que le temps d’exécution, est bien plus faible dans le cas d'une fonction
de partition que dans le cas d'une fonction de hachage, mais avec une ré-
partition moins bonne. Cependant, pour atteindre cela, la fonction de par-
tition a dii étre déterminée a la main, pour chaque modéle. Les auteurs ex-
périmentent aussi une approche intermédiaire qui consiste a appliquer une
fonction de hachage sur une seule composante, amenant a une répartition
des états de qualité intermédiaire.
On retrouve un schéma de partition similaire dans [PPP07] : les auteurs uti-
lisent le marquage des réseaux de Petri pour identifier des sous-ensembles
a partir desquels déterminer la localisation des états. Tout comme [LS99],
ils observent un nombre de communications réduit, mais au prix d’éven-
tuelles mauvaises répartition de la charge de calcul. Une approche similaire
est faite dans [KP04].
La version purement parallele de SPIN [HB07] utilise les transitions dites
«irreversibles » pour créer une partition sur ’espace d’états, ces transitions
étant identifiables par une analyse statique du modele vérifié. Ce type de
transition indique que ses états sources ne sont pas atteignables a partir de
ses états cibles. Ainsi, cela permet d’identifier des sous-ensembles disjoints
dont les calculs peuvent étre réalisés indépendamment.

— Partition dynamique
La partition est adaptée a I'exécution en utilisant des informations re-
cueillies pendant le déroulement de la génération. Son principal inconvé-
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nient est de générer plus de communications, mais en contre partie, la ré-
partition est effectuée en fonction du modéle sans pour autant que 1'uti-
lisateur ait a fournir une politique de répartition. Cette méthode suppose
clairement que si un ensemble d’états se trouve a un instant donné sur un
neceud, il peut tres bien se retrouver par la suite sur un autre nceud.

C’est 'approche utilisée dans [LVO1] qui regroupe les états en classes, qui
sont elles-mémes des sous-ensembles de chaque partition. Les classes n’ont
pas forcément la méme taille. Ce sont ces classes qui migreront de nceud en
neceud, si jamais le partionnement doit étre redéfini. Cette redéfinition est
typiquement nécessaire dans le cas ot des nceuds viendraient a manquer de
mémoire. Dans ce cas, une nouvelle fonction de partition est définie (il n’est
pas précisé quels sont les critéres) : les états ayant déja été visités, mais qui
appartiennent dorénavant a une autre partition sont supprimés du nceud
qui en était précédemment responsable et ils sont a nouveau calculés sur
le nouveau propriétaire. Linconvénient majeur est donc que beaucoup de
calculs sont susceptibles d’étre refaits.

Les auteurs de [LV01] proposent deux méthodes pour créer une partition
initiale du modele : les classes sont uniformément réparties sur I'ensemble
des nceuds, ou alors un nceud est initialement en charge de toutes les
classes, et au fur et a mesure du calcul, ces classes seront distribuées sur le
cluster. Au vu des résultats, la premiere méthode semble plus performante.
Toutefois, leurs tests n'ayant été effectué que sur deux machines, la mise a
I’échelle et 1a réelle efficacité n’est donc pas clairement établie.

Arbres équilibrés Apres avoir expérimenté un hachage statique [CGN98|
pour lequel il fallait définir une fonction différente pour chaque modele, Nicol
et Ciardo ont tenté de répartir 'espace d’états de maniére automatique en utili-
sant des arbres équilibrés [NC97]. Ils justifient ce choix par deux constats : la dif-
ficulté de trouver manuellement une fonction de hachage efficace et la possibilité
qu’'un nceud se retrouve surchargé sans qu’il soit possible d’affecter une partie de
sa charge a un autre nceud a cause de la nature statique du hachage. Ils proposent
donc d’automatiser la répartition des états. Les états sont regroupés en classes qui
seront les sommets de I'arbre équilibré. Chaque classe est initialement associée a
un neeud du cluster.

Lors du calcul d’'un état, son codage est comparé a la racine de 'arbre, puis, en
fonction du résultat de cette comparaison, il est comparé au sous-arbre gauche
ou droit, jusqu’a trouver la classe a laquelle il appartient. Il est ensuite envoyé
au nceud propriétaire en fonction d'une table indiquant I'’équivalence entre les
neceuds et les classes. La recherche dans cet arbre suppose donc que les codages
des états soient ordonnés selon un ordre total. Pour calculer un ensemble de
classes initiales permettant une répartition optimale, il est effectué un premier
parcours aléatoire de I'espace d’états. L'ordre total est lui aussi aléatoire : les com-
posantes du codage sont permutées aléatoirement. Selon leurs études, cette mé-



26

Problématiques et état de ’art

thode préserve la localité des états.

[CM97] va plus loin que [NC97] en considérant I'’espace d’états comme le pro-
duit cartésien de sous-ensembles de cet espace et en associant a chacun d’entre
eux un arbre équilibré. La répartition se fait donc pour chaque sous-ensemble de
I'espace d’états.

[ADK98] se base sur les réseaux de Petri, et plus spécifiquement le marquage
des places : la recherche dans I'arbre équilibré se fait en utilisant un ordre total
défini en fonction des marquages. Chaque nceud devient responsable d'une partie
contigué de I'’ensemble des marquages potentiellement accessibles.

Arbres de décision Une autre approche utilisant des arbres est exposée dans
[Sch03]. Les états sont répartis sur le cluster a1’aide d'un arbre de décision binaire
dans lequel seuls les chemins menant a la valeur booléenne frue sont représentés.
Chaque sommet de I'arbre est coloré par un processus P;. Un état est représenté
sur une feuille et chaque processus est responsable de tous les états appartenant
au sous-arbre colorié par ce processus. Les états sont donc codés a I'aide vecteurs
de booléens.

Larbre n'est vu que partiellement par chaque nceud. Un processus P; voit
donc d’un arbre la structure logique suivante :

— tous les sommets colorés par P; ;

— tous les sommets sur les chemins qui ménent de la racine aux sommets co-

lorés par P;;

— tous les successeurs des sommets colorés par P; (si jamais ces successeurs

existent).

Pour trouver a qui appartient un état, une recherche est effectuée sur I’arbre de
décision. Cette recherche peut-étre déclenchée par le calcul d'un état en local ou
alors par la réception d'un message provenant d'un autre nceud. Cette recherche
consiste a parcourir la structure logique de la racine jusqu’aux feuilles, en suivant
le chemin fourni par le codage de I'état. Si ce chemin ne se termine pas sur un
sommet possédé par le nceud, alors cela engendre un nouveau message vers le
nceud possédant le sous-arbre. Sinon, si le chemin se termine sur une feuille lo-
cale, I'état existait déja. Ou encore sile chemin se termine sur un sommet qui n’est
pas une feuille, I'état est inséré dans la branche, ou alors le nceud peut en déléguer
la propriété a un autre nceud du cluster.

Un intérét de cette technique est le fait qu'un nceud peut déléguer a un autre
neeud la propriété d'un état, cette délégation n'étant déclenché que lorsqu'un
nceud vient a manquer de mémoire. Par contre, on peut se se retrouver dans des
cas oll un message est généré a chaque fois que I'on passe de sommet en sommet,
pour passer la main aux responsables des sous-arbres consécutifs. De plus, le
protocole présenté empéche a un nceud de refuser la propriété d’'un sous-arbre,
etil n'y a pas de résultats montrant la véritable efficacité de cette approche.

Les techniques basées sur une représentation des états a I’aide d'un d’arbre
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présentent'inconvénient d’'un temps de recherche variable pour déterminer lalo-
calisation d’un état, lequel temps est fonction de la hauteur de ces arbres, contrai-
rement aux fonctions de hachage ou de partition qui se font en un temps constant.

Elles présentent par contre I’avantage d'une plus grande flexibilité a I'exécu-
tion, puisqu’il est possible de définir a la volée le propriétaire d'un nouvel état et
il est aussi possible d’ajouter de nouveaux nceuds dynamiquement.

En général, les auteurs des différents travaux s’accordent sur un point : la mé-
thode de localisation doit étre transparente pour I'utilisateur. Par exemple, dans
le cas d'un hachage statique, 'utilisateur ne doit pas fournir cette fonction de ha-
chage. Ainsi dans [KP04], ils ont di adapter leur fonction de hachage en fonction
du modele analysé afin d’obtenir une répartition convenable. Ils proposent donc
comme objectif de recherche d’effectuer une premiére passe sur le modele afin
d’en déduire une fonction de hachage adaptée. Dans leur cas, comme le forma-
lisme utilisé est les réseaux de Petri colorés, ils proposent d’utiliser les informa-
tions fournies par les marquages des places.

[LS99] souligne aussi I'importance de ne pas laisser a I'utilisateur la charge de
fournir directement la fonction permettant de localiser les états. Lorsqu’ils com-
parent le hachage a la partition, ils annoncent clairement que fournir une fonction
de hachage est totalement empirique.

En s’appuyant sur leurs travaux de [CGN98], les auteurs de [NC97] sont les
seuls a exiger de 'utilisateur la fonction de hachage. Ils supposent en effet que de
dernier est le seul a avoir une connaissance approfondie de son modele afin d’en
déduire une fonction de hachage suffisamment efficace pour que chaque nceud
ait une charge de travail équivalente.

2.2.2,2 Calcul réparti et parallele des successeurs

La littérature ne s’éloigne pas de l'algorithme 2.2 : ils utilisent quasiment tous
une fonction de localisation qui permet de créer une partition d'un espace d’états.
Nous regardons donc ici ceux qui présentent quelque originalité par rapport a cet
algorithme de génération.

Algorithme de calcul réparti. Dans [KP04], sile nceud ayant calculé un état n’en
est pas responsable, alors il I’envoie a un coordinateur, qui le transmet au bon
nceud. Lintérét semble assez limité puisque il faut deux communications pour
transmettre un état. Un avantage serait toutefois que chaque nceud n'a pas besoin
de connaitre les autres nceuds.

Lorsqu’'un état est codé de telle maniére qu’il devient trop cotiteux de le trans-
mettre, alors, comme le préconise [LV01], il vaut mieux envoyer le chemin qui
conduit a cette état. Linconvénient de cette méthode est bien évidemment que
le propriétaire de I'état en question devra le calculer a nouveau, impliquant des
pertes en ressource de calcul, puisque celui-ci a déja été effectué. Le probleme
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de la taille du message se posera a nouveau si le chemin est trop grand pour étre
transféré.

Algorithme de calcul paralléle. [HBO07] est le seul travail que nous avons trouvé
dans la littérature qui s'intéresse au calcul purement paralléle d'un espace d’états.
Ce travail est basé sur SPIN. Lapproche est la suivante : le parcours se faisant en
profondeur, dés que la profondeur dépasse un seuil, alors le parcours continue sur
un autre processeur. Il n'utilise donc pas de fonction de localisation d’états.

Terminaison. Comme tout calcul, réparti ou non, il faut s’assurer de sa termi-
naison. Sachant que par hypotheése les systemes vérifiés sont finis, on est assuré
que le calcul s’effectuera en temps fini. Mais étant donné que les communications
sont asynchrones et que chaque nceud n'a pas connaissance de I'état d’avance-
ment de ses voisins, il n’est pas possible de détecter la terminaison sans ajout d'un
mécanisme supplémentaire.

Les auteurs de [CGN98] testent deux algorithmes différents : un algorithme
de Dijkstra [DFvG83] (la terminaison est détectée en utilisant des messages syn-
chrones pour faire circuler un jeton), puis un autre de Nicol [Nic95] (a base de
barriere de synchronisation), ce dernier semblant mieux passer al’échelle. Les au-
teurs de [GMSO01] utilisent un algorithme basé sur une topologie en anneau inspi-
rée de [Mat87] (la terminaison est détectée en vérifiant qu’il n’y a plus de messages
en transit sur le réseau, donc dans le cas du model checking réparti, plus d’états en
circulation).

[LS99] met en place un processus en charge de détecter la terminaison. A
chaque fois qu'un nceud entre en phase d’attente ou de calcul, il envoie un mes-
sage au processus principal. Lorsque celui-ci détecte que tous les nceuds sont en
phase d’attente, il demande une confirmation a chacun de ces nceuds.

Pour [SD97], un nceud responsable demande, apres un certain temps d’inac-
tivité, aux autres nceuds le nombre de messages qu’ils ont recus et envoyés. Si
la soustraction entre la somme des messages envoyés globalement et la somme
des messages recus globalement est nulle, et qu’il n'y a plus d’états en attente de
calcul, alors le calcul est terminé. Toutefois, comme montré dans [Mat87], cet al-
gorithme de détection est faux. Il suffit cependant de procéder a cette phase de
détection une deuxieme fois pour qu’il devienne correct.

2.2.2.3 Impact du modele analysé

Il est possible de se contenter de générer I'espace d’états de maniere naive,
sans se soucier de ce que le modeéle peut exprimer comme propriétés. Cependant,
il parait tres intéressant de chercher a en extraire des informations afin d’améliorer
le comportement général d'un model checker réparti.

Impact de la structure du modéle sur la répartition. Un formalisme servant a
décrire un systéme réparti permet bien souvent d’exprimer des propriétés de ma-
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niere explicite ou implicite. Par exemple, Promela permet de décrire explicitement
les processus d'un systeme. Ou bien, en réseaux de Petri, une analyse de la struc-
ture permettra de fournir des invariants correspondants par exemple a des pro-
cessus.

En extrapolant ces informations, on peut en déduire la proximité de certains
ensemble d’états. Il est donc judicieux de profiter de cette notion de localité pour
placer ces états proches sur le méme nceud dans le but d’éviter d’avoir a transférer
des états trop souvent.

[LVO1] référence [Ler00] (malheureusement en italien) qui propose I'utilisa-
tion d'une analyse statique basée sur le graphe de controle de flux d'un thread
afin de générer une fonction de partition statique appropriée au modéele.

[CCMO1] utilise le marquage des places d'un réseau de Petri stochastique en
les associant a des poids pour déterminer une fonction de hachage adaptée au
modele. Les places choisies le sont de trois manieres différentes :

— automatiquement en se basant sur les bornes;

— automatiquement mais en évitant que les places sélectionnées n’appar-

tiennent au méme invariant;

— manuellement.

Il s’avere que le choix de places n’appartenant pas au méme invariant ainsi
que l'utilisation de nombres premiers en tant que poids est la meilleure combi-
naison, et assure une répartition équitable sur les nceuds, ainsi qu'un temps de
calcul moindre. Il n’est cependant pas fait mention du nombre de messages trans-
mis.

Notons qu'un des membres de I'équipe développant DiVinE [BBCS05], une
librairie pour construire des model checkers répartis, a essayé de mettre en évi-
dence des propriétés structurelles typiques d'un espace d’états [Pel04] de maniére
empirique en générant un grand nombre d’espaces d’états a partir de différents
modeles. Bien qu’il ne s'intéresse pas a ce que ces propriétés typiques peuvent ap-
porter a ’élaboration d'un model checker réparti, ces informations pourront étre
exploitées afin d’améliorer le calcul.

En résumé, il n'y pas eu d’études sur I'impact du modele sur la répartition
des états, mais seulement des tentatives de mise au point d’heuristiques plus ou
moins sophistiquées en fonction des modeéles analysés. Toutes ces heuristiques
s’appuient sur la notion de localité. En effet, celle-ci permet de déterminer la
proximité de deux états et utiliser cette distance pourrait s’avérer utile pour dé-
terminer la localisation des états sur le cluster afin de minimiser le nombre de
communications.

2.2.2.4 Indépendance de larelation de franchissement

Nous avons voulu déterminer dans quelle mesure I'architecture des model
checker répartis tentaient de séparer la logique de répartition de celle du calcul
des successeurs. Nous présentons ici les travaux qui, sous forme de bibliotheque
ou simplement conceptuellement, ont cherché a séparer ces deux aspects.
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Interfaces génériques. Le fait de s’abstraire du modéle de haut niveau a une
incidence sur le calcul réparti. En effet, dans ce cas le model checker dispose de
moins d’'informations sur la structure du modeéle a partir desquelles il pourrait
faire certaines hypothéses afin d’optimiser la génération.

Dans [NC97], il est proposé I'interface suivante :

Initial retourne I'état initial du modele;

Enabled(s) retourne I'ensemble des événements qui peuvent étre appli-
qués al'état s;

NewState(s, e) retourne I'état atteint apres 'exécution de I'événement e
surl’état s;

— Compare(sy, s3) retourne le résultat de la comparaison entre deux états sui-

vant un ordre total.

Le pouvoir d’expression est tres faible rendant impossible a l'utilisateur d’'une
telle interface de spécifier des relations entre d’éventuels composants du modele.

Citons aussi [GMS01] qui utilise OPEN/CASAR [Gar98], un environnement de
model checking offrant des interfaces génériques pour divers formalismes. Tou-
tefois, les auteurs estiment que le fait d’étre indépendant du formalisme de des-
cription des modeéles implique nécessairement qu'’il est impossible de prendre en
compte les propriétés qu’il aurait pu exprimer. Ce faisant, on perdrait des infor-
mations qui pourraient étre utiles a la génération répartie afin de la rendre plus
efficace.

Lindépendance vis-a-vis des modeles analysés implique de prendre en
compte leurs spécificités. Ainsi, par exemple, les automates temporisés néces-
sitent un ordre de parcours rigoureux. Les interfaces a fournir doivent donc étre en
mesure de capturer le maximum d’'informations des modéles de haut niveau, non
pas tant pour optimiser la génération répartie, mais pour garantir la cohérence de
I'espace d’états générés. L'idéal serait donc des interfaces couvrant 'ensemble des
besoins, ce qui parait difficilement réalisable.

La bibliothéque DiVinE. DiVinE [BBCS05] se présente comme bibliotheque
fournissant une plate-forme de développement pour les outils de vérification ba-
sés sur 'énumeération exhaustive. Elle est programmée en C++ et utilise MPI pour
I'aspect réseau. Elle est distribuée sous licence GNU GPL. Elle se veut une biblio-
theque permettant aux chercheurs de concevoir, implanter et expérimenter des
algorithmes pour des model checker répartis. Elle fournit par exemple des primi-
tives de synchronisation sur une barriere, ou encore un mécanisme de détection
de terminaison. Un outil a été réalisé avec cette librairie : il prend en entrée soit le
langage DVE natif a DiVinE, soit ProMeLa [BFLWO05], langage de modélisation de
SPIN.

La bibliotheque Eddy. Eddy est une bibliothéque de model checking répar-
tie. Dans [MPS*06], elle est présentée dans une implémentation avec Mur¢g. Sur
chaque nceud, un thread est dédié au calcul de I'espace d’états, tandis qu'un autre
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se charge entiérement des communications, ce qui implique donc que la généra-
tion en elle-méme n’est pas parallélisée, mais seulement répartie. Elle est basée
sur MPI et détecte la terminaison via un mécanisme a base de jeton.

2.2.3 Optimisations du model checking réparti

La génération répartie d'un espace d’états est un processus exigeant en res-
sources de calcul, de mémoire et de réseau. Il est donc important de chercher a
optimiser ces parametres afin d’atteindre des performances optimales.

Dans le cas des ressources de calcul, il ne s’agit pas d’économiser sur des cal-
culs inévitables, mais plutdt de s’assurer que toutes les machines du cluster dédié
a la vérification participent de maniére active a la génération. Il est donc utile de
chercher a répartir la charge de calcul de nceuds trop chargés sur d’autres oisifs
(section 2.2.3.1).

Le processus de calcul de 'espace d’états génére un grand nombre de mes-
sages transitant sur le réseau, puisqu’il faut trés souvent transférer un état d’'un
nceud l'ayant calculé a un autre qui en est le propriétaire. Pour économiser ce
nombre de messages, il est possible d’utiliser un cache (section 2.2.3.2).

Toujours dans le cadre du réseau, il est tout aussi important de se poser la
question de I'efficacité la technologie qui est employée pour gérer les communi-
cations (2.2.3.3).

2.2.3.1 Equilibrage de charge

L'équilibrage de charge peut s’effectuer selon deux indicateurs : la mémoire
restante sur un nceud et le nombre d’éléments restants dans la file d’attente des
états nouveaux dont il faut déterminer les successeurs, ce dernier indicateur cor-
respondant plutdt a la charge processeur de la machine.

L'équilibrage de charge peut se faire a deux niveaux :

- directement au moyen de la fonction de localisation des états;

— par 'emploi d'une couche supplémentaire de répartition de charge.

Dans l'idéal, une fonction de localisation équilibre au mieux la charge sur
chaque nceud. En pratique, une telle fonction est difficile a obtenir car elle est dé-
pendante du modele analysé. Ainsi [CCM01] s’appuie sur le marquage des places
d’un réseau de Petri, [LS99] s’appuie sur les composantes du codage des états ou
encore [SD97] fait le pari qu'une fonction de hachage universelle distribuera de
maniere équilibrée les états. On le voit, différentes réponses ont été apportés mais
ne constituent pas une réelle solution au probleme. De plus, la répartition seule
des états ne suffit pas, il faut aussi qu’elle assure un nombre minimum de com-
munications.

Dans [NC97], il est proposé une solution permettant de répartir dynamique-
ment la charge en se basant sur des arbres équilibrés, tout comme [ADK98]. Dans
celui-ci, un nceud maitre surveille les autres noeuds esclaves. Si jamais un des
nceuds a une utilisation mémoire supérieure a 10% de celles des autres nceuds,
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alors le maitre indique a chaque esclave quelle quantité de mémoire doit étre
transférée sur deux de ses voisins. Apres ce transfert, chaque esclave indique au
maitre quels sont les sous-arbres de I’arbre équilibré qu’il possedent (en réalité,
ils indiquent juste les bornes inférieures et supérieures des marquages qu’ils pos-
sedent). La répartition s’appuie donc ici directement sur la structure qui déter-
mine a la localisation des états.

Une autre possibilité est de calculer dynamiquement une fonction de hachage
en fonction du modele. A notre connaissance, seul [KJM04] s’est attaqué au pro-
bleme. La vérification est commencée sur un seul nceud et lorsque la quantité
de mémoire utilisée a dépassé un certain seuil, ce nceud devient le pere d'un
autre nceud. La fonction de hachage est alors calculée a nouveau pour prendre en
compte I'existence du nouveau nceud et tous les états sont transférés du pere vers
le fils. Ce mécanisme est répété jusqu’a la génération totale de I'espace d’états ou
jusqu’a épuisement de la mémoire. Cependant, au dire des auteurs, la méthode
ne présente quasiment que des inconvénients, et le graphe d’accessibilité n’est
méme pas réparti de maniere uniforme.

L'adjonction d'une couche supplémentaire en charge de la répartition est pro-
posée dans [KMO05], et plus en détail dans [KumO04]. Pour ce faire, ils se basent tous
deux sur [X1.94, WLR93].

L'ensemble des machines est réparti selon une architecture logique en hyper-
cube. Cette structure a pour avantage que chaque nceud possede le méme nombre
de liens vers les autres nceuds. Le principe est le suivant : toutes les i itérations (i
étant fixé par |'utilisateur), chaque processeur échange la taille de sa file d’états en
attente. Si un nceud s’apercoit qu’il a une charge supérieure a un de ses voisins,
alors il lui envoie la moitié de ses états en attente. Les résultats montrent tres clai-
rement une tres bonne répartition du calcul , tous les nceuds possédant au cours
du temps une file de méme taille.

2.2.3.2 Utilisation d’'un cache

Pour garantir le passage a I’échelle d'un model checker réparti il est nécessaire
de minimiser le nombre de messages échangés entre les nceuds. En plus d’at-
teindre ce but par un choix judicieux de la fonction de localisation, I'introduction
d’'un cache des états envoyés permet de restreindre le nombre de communica-
tions.

Avant chaque envoi d'un état vers un autre nceud, le cache est consulté pour
vérifier si cet état a déja été envoyé. Dans le cas contraire, il est envoyé et ajouté
dansle cache. [LVO1] montre des gains de 10% en terme de messages envoyés, avec
un léger gain en terme de vitesse. [KM05] indique un gain en de 2% a 10%. De plus,
ils soulignent le fait qu’il n’est pas nécessaire d’utiliser un gros cache (de I’ordre du
Ko), donc que cela n’a pas un cofit prohibitif en mémaoire.

[LVO1] introduit aussi la notion de children lookahead. Cette technique
consiste simplement a calculer les successeurs immédiats d'un état avant d’en-
voyer ce dernier vers son possesseur. Ainsi, a la réception de cet état, le noceud qui
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en a la charge n'aura pas besoin de transmettre ses successeurs, puisqu’il auront
déja été calculés. Il est tout a fait possible de calculer plus d'un niveau de succes-
seurs, au prix d'un cott supérieur en temps de calcul, pas forcément rentabilisé.

2.2.3.3 Choix des technologies réseau

Bien qu’étant un détail purement technique, le choix d'une implémentation
réseau a quelques répercussions. En regle générale, MPI [GLS99] ou les sockets
UNIX en TCP sont utilisés, ou encore PVM [GBD*94] de maniére plus anecdo-
tique.

Les travaux utilisant MPI ou PVM mettent en avant la simplicité et la porta-
bilité, tandis que ceux utilisant directement les sockets UNIX évoquent un trop
grand surcofit impliqué par 'utilisation de librairies de haut niveau [LS99, Jou03].
Cependant, aucune comparaison n’a été faite.

Dans [Sch03], il est fait usage du protocole UDP. Si I'on se place dans le cadre
d'un réseau fiable, alors ce choix permet d’éviter les surcofits liés au protocole
TCP. Cependant, cela implique une gestion plus complexe des buffers et des flux
de controle.

Cependant, tous s’accordent sur l'usage d’'un buffer d’envoi pour agréger les
états avant de les envoyer au nceud responsable [SD97, Beh02, GMSO01]. Et si ja-
mais les buffers ne sont pas pleins au bout d'un certain temps, ils sont tout de
méme envoyés afin d’éviter une situation de famine.

2.3 Performances dans la littérature

La mesure principale de performance d'un calcul réparti ou parallele est son
accélération, c’est a dire le rapport entre le temps nécessaire pour le calcul en
réparti ou parallele et le celui en calcul séquentiel, I'idéal étant une accélération
linéaire.

Nous présentons donc iciles performances des outils et bibliothéques de la lit-
térature, sous forme d’accélération quand cette information est disponible, sinon
uniquement sous forme de temps.

2.3.1 Murgp [SDI7]

Sur trois modéeles testés, cette implémentation atteint presque une accéléra-
tion linéaire (figure 2.4) : les accélérations obtenues varient entre 26.6 et 29.4, sur
32 machines. Leurs résultats confirment que I'utilisation d'un buffer d’états a en-
voyer ensemble permet de gagner significativement en temps et en nombre de
messages échangés.
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FIGURE 2.4 — Accélération de 'implémentation parallele de Murg

2.3.2 [NC97]

Les gains rapportés sont de 6.6 sur 8 machines et de 13.6 sur 16 machines. Un
seul modéle est testé, dont I'espace d’états contient un peu plus de 150000 états.
Cet outil est capable de répartir dynamiquement la charge. La figure 2.5 montre
I'évolution de I'accélération en fonction de la fréquence a laquelle est effectuée
I'équilibrage de charge, pour 8 et 16 machines. On voit que, que plus ce taux est
élevé, moins I'accélération est bonne, ce qui indique qu’il ne faut pas chercher a
équilibrer la charge trop souvent.

Speedup, Active Load, 8 and 16 Processors
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FIGURE 2.5 — Accélération de [NC97]

2.3.3 SPIN [LS99] et [HB07]

[LS99]. Ils’agitd'une implémentation répartie de SPIN. Les résultats ont été ob-
tenus a partir de trois modeles différents, testés selon plusieurs parametres, sur
deux et quatre machines. Sur I'’exemple d'un algorithme de Lamport pour |'exclu-
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sion mutuelle, si le nombre d’états du systeme est trop faible ( < 29 états), alors la
version séquentielle est meilleure que celle répartie. Dans le cas ou la version sé-
quentielle sature la mémoire, alors la version répartie utilisant le moins de nceuds
est la plus efficace.

Dans le cas ol 'on dépasse 29 états, la version répartie 2 quatre machines est
meilleure que celle a deux machines, mais ’accélération est loin d’étre linéaire.
Les résultats sont similaires dans le cas du modele d'un algorithme d’élection de
leader.

Les tests sont assez peu représentatifs, puisqu’ils ne sont effectués que sur
quatre nceuds, ce qui ne permet pas d’évaluer le passage a I'échelle. De plus, une
étude [RDBSC04] menée pour évaluer cette version répartie de SPIN a estimé que
cette répartition provoque des pics d'utilisation de la mémoire trop grands.

[HB07]. Cette autre version parallele de SPIN n’est pas répartie, mais parallele.

Aucun des résultats exhibés ne montre de gains liés parallélisme. Il se trouve que
les seuls gains sont en fait ceux obtenus grace au bon usage du compilateur.

2.3.4 CADP [GMSO01]
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FIGURE 2.6 — Accélération de CADP

La figure 2.6 montre les accélérations obtenus par CADP, sur quatre modeéles
différentes. On observe des accélérations presque linéaires pour deux des quatre
modeles atteignent. Par contre, pour les deux autres, elle est deux fois moins
bonnes. Les auteurs expliquent ceci par le fait que les deux modeles concernés
sont relativement simples a calculer, les communications devenant alors plus im-
portantes que les calculs d’états. Ces données sont corrélées avec le fait que, lors
del’adjonction d'un buffer pour agréger les états avant de les envoyer, les résultats
pour ces modeles sont meilleurs. En revanche, 'usage d'un buffer a tendance a
ralentir les deux modeéles nécessitant un calcul complexe.
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FIGURE 2.7 — Accélération de [KMO05]

2.3.5 [KMO5]

Les résultats présentés en figure 2.7 ont été obtenus a partir de quatre modéles
différents. Comme la contribution de [KMO05] concerne la répartition de charge,
I'accélération présentée correspond en fait a celle que fournit leur algorithme par
rapport a une version répartie avec un systeme de localisation statique, ce qui ex-
plique les faibles résultats. Selon les auteurs, leur technique ne fournit au pire
qu'une accélération trés légerement supérieure a 1, mais elle n’engendre jamais
de surcofit.

2.3.6 Discussion sur les performances de la littérature

De tous les outils rencontrés dans la littérature, seuls Murg [SD97] et
CADP [GMSO01] montrent des accélérations quasi-linéaires. Si [NC97] présente
presque aussi des accélérations linéaires, il faut toutefois nuancer cela par le fait
qu’il faut déterminer la bonne fréquence a laquelle effectuer un ré-équilibrage de
la charge. Les résultats étant présentés sur un seul modele, il est difficile d’'imagi-
ner que cette fréquence sera la méme pour chaque modele.

Pour les résultats provenant d’outils testés sur plusieurs modéles, on voit qu'en
fonction de ces modeles, I'accélération n’est pas la méme, ce qui montre bien I'in-
fluence du modéle analysé sur la génération répartie.

A titre d’information, [[MB* 03] propose des solutions dans le but de fournir
des méthodes normalisées afin de comparer les résultats des bancs de tests de
différents models checkers répartis. Un tel effort pourrait s’avérer utile a I’avenir
afin de pouvoir sélectionner un model checker réparti. Il faudrait toutefois que ce
choix puisse étre fait en fonction des caractéristiques des modéles a analyser.

Il s’avere donc que malgré les efforts déployés, le model checking réparti et
parallele nécessite d’autres avancées, puisque rares sont les outils exhibant une
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accélération linéaire. Ceci nous parait étre une condition nécessaire afin de pré-
tendre avoir un model checker réparti efficace. En effet, nous estimons qu’obtenir
des accélérations non linéaires signifie que 'on n’a pas exploiter au mieux les res-
sources d'un cluster ou d'une architecture multi-processeurs.

2.4 Synthese et positionnement

Pour mieux comprendre les raisons de ces demi-succes, nous avons identi-
fiés les parametres qui ont une influence sur la génération répartie d'un espace
d’états. De plus, pour chacun d’entre eux, nous donnons le positionnement que
nous avons choisi.

1. Formalisme des modéles analysés.

Synthése. A I'heure actuelle, les informations que peuvent apporter un
formalisme d’entrée sont trés peu utilisées. Toutes aussi rares sont les ana-
lyses statiques sur le modele vérifié afin d’en extraire des informations utiles
alarépartition.

Positionnement. Nous considérons avant tout que la conception d'un
model checker est une tache difficile et qu’il faut utiliser 'existant, et de ce
fait nous avons choisi de crééer une bibliotheque dévolue a la seule tache
de la parallélisation et de la répartition d’'un model checker. De plus, nous
intéressant pour l'instant aux seules propriétés de stireté, nous exposons
des interfaces exprimant le comportement d'un automate.

2. Codage des états.

Synthése. Nous avons vue que le codage des états doit étre indépendant
des données locales aux nceuds. Vis a vis de l'utilisateur, il est possible de
gérer ce codage de deux maniéres : soit I'utilisateur est entierement maitre
de son systéeme de codage, soit il fournit des éléments qui permettront au
model checker de forger son propre codage, a la maniére de JavaPathFinder.

Positionnement. Lapproche bibliothéque suggeére de ne pas imposer un
codage particulier d’états, puisqu’il n'est pas envisageable d’exiger d'un
model checker qu'il modifie ses représentations d’états. Au contraire, nous
utilisons de maniere transparente le codage des model checkers existants.

3. Calcul des successeurs.
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Syntheése. Calculer les successeurs ne demande pas la méme charge de
calcul en fonction du model checker. Or, un calcul trop rapide peut étre la
raison d'un échec de la répartition. En effet, cela induit qu’il faut transfé-
rer ces états sur le réseau, celui-ci devenant un goulot d’étranglement puis-
qu’ayant trop d’états a transférer. Autrement dit, les calculs ne « recouvrent »
pas les communications.

Positionnement. La notion de recouvrement, trés importante dans les
calculs répartis, n’a jamais été vraiment abordée dans la littérature. Nous
souhaitons donc utiliser en priorité des model checkers dont le calcul des
successeurs est cotiteux dans I'optique de rendre maximal ce temps de cal-
cul face au temps passé dans les communications.

De plus, nous avons fait le choix de paralléliser et répartir la génération,
ce qui n'a jamais été effectué. Ce choix a pour but de parvenir a ce fameux
recouvrement des communications, comme cela sera montré par la suite.

. Transfert des états.

Synthése. Il faut prendre en compte la possibilité qu'un état soit trop
gros pour étre transféré efficacement, auquel cas il faudrait peut-étre mieux
transférer le chemin dans le graphe d’accessibilité (en suivant les événe-
ments) amenant a I’état transmis.

Positionnement. Toujours dans 'idée de fournir une bibliotheque ayant
le moins de pré-requis de la part des model checkers, nous ne voulons pas
en exiger que les utilisateurs soient en mesure de nous décrire un chemin.

. Fonction de localisation des états.

Synthese. Il s’agit du point le plus sensible, sur lequel repose la génération
répartie d'un graphe d’accessibilité. La section 2.2.2.1 explique en détail les
choix possibles. Pour résumer, il faut choisir entre un systeme statique ou
dynamique. Le premier offrant un nombre plus petit de messages échangés,
au prix de 'impossibilité de changer les états de propriétaire, et réciproque-
ment pour le systéme dynamique.

C’est un point qui est fortement lié a I'équilibrage de charge, car une bonne
fonction de localisation devrait permettre, a priori, une bonne distribution
de I'espace d’états, avec un minimum de messages échangés.

Positionnement. Hachage statique mis a part, les solutions proposées
par la littérature sont complexes pour peu de résultats positifs. De ce fait,
nous préférons privilégier la simplicité du hachage statique, qui, nous le
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verrons par la suite, donne de trés bons résultats.
Terminaison.

Syntheése. Il faut concevoir la détection de terminaison de maniere a ce
qu’elle ne fasse pas perdre des performances. Par exemple, une politique
agressive demandant trop souvent des informations pourrait saturer les
neeuds avec des traitements inutiles de messages provenant du réseau.

Positionnement. Nous avons choisi un algorithme de détection réparti
de terminaison basé sur un systéme de compteurs [Mat87], relativement
simple a mettre en place, que nous exécutons au moment opportun pour
ne pas pénaliser les performances.

. Equilibrage de charge.

Synthése. Comme le point précédent, si la politique d’équilibrage de
charge s’appuie sur des demandes trop fréquentes d’information sur la
charge mémoire ou processeur, les nceuds perdront en efficacité.

Positionnement. L'équilibrage de charge est un moyen de contre-
balancer les éventuels effets indésirables d’'une mauvaise répartition des
états sur le cluster, et de ce fait, nous avions décidé de la mettre en place
seulement si les expériences en montrait la nécessité, ce qui ne s’est pas
produit.

Topologie.

Syntheése. Une topologie non adaptée est rapidement un frein au bon
fonctionnement. Par exemple, choisir une architecture client-serveur cen-
traliserait toutes les communications sur un nceud qui s’écroulerait tres vite.

Positionnement. Nous avons choisi d’utiliser une topologie pair-a-pair
pour échanger les états, afin d’éviter qu'un nceud ne se retrouve saturé par
les communications. Le graphe des liens de communications entre chaque
nceud est complet : chaque nceud est connecté a tous les autres.






CHAPITRE

Répartition et parallélisation du
calcul d’'un espace d’états

Ce chapitre présente nos contributions au domaine du model checking paral-
léle et réparti. Nous nous intéressons en particulier a la génération paralléle et
répartie d’un espace d’états pour la vérification des propriétés de stireté. Ces tra-
vaux ont été publiés dans [?] et [HKTMLAOQ7] et se sont concrétisés sous la forme
d’une bibliothéque appelée LIBDMC.

Nous commencons par exposer les choix de conception par rapport a I’état
de I'art 3.1. Nous montrons ensuite comment nous avons géré la répartition en
section 3.2. La section 3.3 explique comment nous procédons a la vérification de
propriétés de stireté. Ensuite, la section 3.4 décrit I'architecture de la bibliothéque
LIBDMC.

Etant parti du principe de développer une bibliothéque, il fallait choisir un
model checker avec lequel l'interfacer. GreatSPN [CFGR95] a été choisi car mai-
trisé, a la fois d'un point de vue logiciel et formel, au sein du laboratoire ol se
sont effectués ces travaux. Cette intégration est expliquée en section 3.6. Choisir
GreatSPN s’est révélé riche en enseignements sur les conditions optimales per-
mettant d’obtenir un model checker réparti efficace, comme le montrent les résul-
tats des expérimentations en section 3.7.

3.1 Choix de conception

Nous avons positionné notre travail au chapitre précédent par rapport a la lit-
térature. Le plus important de ces positionnements, car conditionnant la plupart
des choix de conception, est de fournir aux model checkers existants une biblio-
theque. En effet, cela implique de faire des hypothéses plus ou moins contrai-
gnantes pour l'existant, qu’elles soient de I'ordre technique ou formel.

Ces hypotheses sont les suivantes :

41
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1. Le model checker doit-étre en mesure de calculer les successeurs d'un état
avec pour seule information cet état lui-méme. Il ne peut donc exister de
contexte global a la génération de I'espace d’états. Concretement, cela si-
gnifie qu’il fournit une relation de franchissement qui est une fonction ne
prenant que pour seul parametre un état.

2. Chaque état doit-étre entierement indépendant des autres. Il ne peut donc
partager aucune information avec d’autres états. Cette hypothese trés forte
implique donc que 'on travaille exclusivement sur des espaces d’états ex-
plicites. Ceci exclut par exemple 'usage des diagrammes de décision pour
stocker 'ensemble des états !

3. Lareprésentation d’'un état en mémoire doit étre une seule zone contigiie,
sans aucune indirection. Cela interdit par exemple 'usage de pointeurs.
Toutefois, une procédure de sérialisation des états permet de s’affranchir
de cette contrainte quelle que soit la situation.

4. Le model checker doit étre thread-safe, autrement dit, il est possible d’exé-
cuter la relation de franchissement en paralléle au sein d'un méme espace
mémoire.

Bien que technique, ce dernier point est trés important dans la mesure ou
nous souhaitons non seulement répartir la génération d'un espace d’états, mais
aussi la paralléliser. En effet, si nous n’exécutions qu’'un seul thread par nceud d'un
cluster, le temps passé dans les communications avec le reste du cluster ne serait
pas compensé par du calcul d’états. Autrement dit, nous n’atteindrions pas un re-
couvrement des temps de communications par des temps de calcul. Ce qui nous
empéche d’exploiter pleinement les ressources du cluster, surtout si les nceuds
sont multi-processeurs.

La figure 3.1 illustre ceci pour un thread et la figure 3.2 pour plusieurs threads.
Dans le premier cas, le temps passé dans les communications n’est jamais recou-
vert par du temps de calcul. Dans le deuxieme cas, toutes les communications
sont recouvertes par au moins un calcul : le noeud du cluster est donc en perma-
nence en train de calculer des successeurs. Ceci est valable quelque soit le nombre
de processeurs disponible sur un nceud : en effet, les communications provoquent
un arrét temporaire du thread de calcul. Dans le cas ot il y aurait plusieurs threads,
un autre thread de calcul pourra étre réveillé par 'ordonnanceur. Le temps perdu
par le thread en attente du canal de communication sera ainsi compensé par le
calcul d'un autre thread.

Pour permettre a la LIBDMC d’intéragir avec les models checkers, nous avons
défini des interfaces correspondant a des automates a l’aide de trois fonctions que
doivent fournir les model checkers :

— une fonction fournissant I'état initial ;

— une fonction fournissant un ensemble de successeurs pour un état donné;

1. Ce qui n'interdit pas des les utiliser pour stocker un ensemble d’états qui seraient vus comme
équivalents sous une certaine relation, a la maniére de [KP08]
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- Calcul d'états
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FIGURE 3.1 — Recouvrement avec un seul thread

- Calcul d'états
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FIGURE 3.2 — Recouvrement avec plusieurs threads

— une fonction d’étiquetage des états par des propriétés.

D’un point de vue de Génie Logiciel, cela permet de séparer des composants
dont les taches sont clairement distinctes. D'un coté il existe des algorithmes liés
ala représentation des états et de 'autre des algorithmes dédiés a la répartition.

Notons que nous prenons le parti de ne pas conserver les chemins entre états
car ce sont des informations que 'on peut calculer, engendrant un gain en mé-
moire.

3.2 Gestion de la répartition

Topologie du réseau. La topologie pair a pair, basée sur un graphe complet,
choisie pour transférer les états entre chaque noeud du cluster se justifie par le
fait que les états sont transférés directement aux nceuds qui en sont propriétaires,
sans aucun intérmédiaire. Cela limite la charge des nceuds qui serviraient de relais
et celle du réseau physique.

Linconvénient est que dans le cas d'un cluster composé de nombreuses ma-
chines, cela implique autant de connexions ouvertes sur chaque nceud, ce qui
peut pénaliser les performances du systéme d’exploitation. Nous verrons dans les
résultats présentés a la section 3.7.3 que ce point de saturation du systeme d’ex-
ploitation n’a pas été atteint.
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Localisation des états. Nous avons choisi d’utiliser une fonction de localisation
statique pour deux raisons. Tout d’abord, pour la simplicité que cela implique.
Ensuite, nous avons considéré que la meilleure solution serait une fonction qui
distribue de maniéere complétement équitable les états sur le cluster (méme si cela
implique un plus grand nombre de communications, car séparant trés souvent un
état de ses successeurs). Par exemple, si I’'on considere un cluster de 10 machines
sur lequel un état possede 10 successeurs, alors 9 de ces 10 successeurs seront
distants et devront étre communiqués aux nceuds qui en sont propriétaires.

La LIBDMC n’a aucune connaissance de la sémantique d'un modeéle, puisqu'un
état est représenté par un pointeur sur un emplacement mémoire et une taille en
octets. La fonction de localisation doit donc pouvoir travailler sur des séquences
d’octets.

Nous avons donc opté pour la somme de contrdle générée par I'algorithme
MD?5 afin de déterminer le propriétaire d'un état. Cette somme étant générée sur
128 bits, nous en prenons les 32 premiers, que nous voyons sous forme d'un entier.
Ensuite, il suffit d’appliquer un modulo avec le nombre de nceuds du cluster pour
obtenir I'identifiant du propriétaire.

Des essais ont aussi été menés avec la famille d’algorithmes SHA, mais nous
avons conservé le MD5 qui est plus simple et plus rapide.

La validité de ce choix dans le cadre de la génération répartie est montrée a la
section 3.7.1 qui évalue les performances de cette méthode de localisation.

Terminaison. La détection de la terminaison se fait au moyen de l'algorithme
“des quatre compteurs” de Mattern [Mat87] (Iégérement modifié). Il suffit, dés lors
que I'on détecte un nceud inactif, de demander a chacun des nceuds le nombre de
messages qu'il a recus et envoyés, en sus de son statut (actif ou inactif). Si jamais
les sommes globales (sur 'ensemble du cluster) des messages envoyés et recus
sont identiques et si tous les nceuds sont inactifs, alors on a détecté une terminai-
son. Il faut toutefois exécuter cette procédure deux fois pour éviter un faux positif,
comme I’a montré Mattern.

3.3 Vérification de propriétés de stireté

La vérification de propriétés de stireté se fait a la volée lors de la construction
de I’espace d’états. Cependant, pour que ce processus de vérification soit vraiment
utile, il faut retourner une trace vers le ou les éventuels états en erreur a 'utilisa-
teur. Dans notre cas, deux difficultés se posent :

— l'espace d’états étant partitionné sur le cluster, les chemins sont répartis;

— la bibliotheque ne conserve aucune information de chemin entre les états.

I va donc falloir reconstruire les chemins a posteriori. La démarche la plus
simple est de partir des états en erreur et de remonter dans I'espace d’états al'aide
d’'une relation de franchissement arriere. Toutefois, pour ne pas imposer trop de
contraintes, nous n’'exigeons pas cette relation de franchissement. De plus, pour
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faciliter la compréhension de l'erreur, il faut fournir une trace de longueur mini-
male.

Pour obtenir cette trace de longueur minimale, il va falloir dans premier temps
modifier 'algorithme de génération afin d’associer a chaque état sa distance par
rapport a I’état initial. Cependant, un état calculé a une distance n en suivant un
certain chemin pourra se retrouver a une distance m < n en suivant un autre che-
min par la suite. Il faut donc mettre a jour la distance de chacun de ses succes-
seurs. Il suffit pour cela de réinsérer cet état en erreur dans I'’ensemble des états
non-visités, forcant ainsi un nouveau calcul. Nous n’avons observé aucune perte
de performances malgré ce mécanisme.

La récupération d'un plus court-chemin se fait de la maniére suivante : une
fois qu’'un état s, en erreur est détecté, le maitre 'envoie a tous les esclaves. Ceux-
ci recherchent dans tous les états a la distance distance(s,) — 1 ceux qui ont pour
successeur s, en utilisant la relation de franchissement du model checker. Ces
prédécesseurs sont renvoyés au maitre qui sélectionne un état s,_; parmi ceux-
ci?. Tant que I'on ne rencontre pas un état initial dans les prédécesseurs, le pro-
cessus est répété : le maitre renvoie s,_; a tous les esclaves. Le chemin en erreur
est ensuite reconstruit en partant de I'état initial, puis en y ajoutant les états en-
voyés par les noeuds du cluster.

3.4 Architecture

Nous présentons dans cette section I'architecture de la LIBDMC. En premier
lieu, nous montrons comment est gérée la génération parallele, puis nous éten-
dons l'architecture pour gérer la génération répartie.

3.4.1 Génération parallele

La génération locale s’articule autour de deux composants : le StateManager
(SM), le FiringManager (FM), schématisés en figure 3.3. IlIs partagent une file des
états en attente d’étre traités.

Le StateManager a pour role de déterminer si les successeurs calculés sont de
nouveaux états. Le cas échéant, il les insére dans la table d'unicité locale ainsi que
dans la file d’attente des états a traiter.

Le FiringManager calcule les successeurs immédiats d'un état prélevé dans la
file d’attente en déléguant cette opération a la relation de franchissement du mo-
del checker. Le parallélisme est créé en instanciant ce composant plusieurs fois,
exécutés dans différents threads. Des que le FiringManager a calculé un succes-
seur, il le transmet au StateManager afin que celui-ci le traite.

2. Il est tout aussi possible de traiter tous les prédécesseurs sil'on veut avoir tous les chemins en
erreur de taille minimale
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FIGURE 3.3 — Architecture - Génération parallele

3.4.2 Génération répartie

Pour réaliser la génération répartie, nous avons besoin de deux architec-
tures différentes : une premiere pour effectuer le calcul proprement dit, et une
deuxieme pour controler cette génération, c’est a dire lancer le calcul et en détec-
ter la terminaison.

Toutes les activités réseau sont masquées par un systeme de mandataires :
lorsqu'un nceud communique avec un autre, il le fait via un objet répondant aux
méme interfaces que le service distant invoqué. Cela a plusieurs avantages : un
composant peut-étre local ou distant sans que le composant I'appelant en ait
connaissance, simplifiant ainsi grandement le travail de programmation puis-
qu'un composant n’a pas a étre réécrit selon qu’il invoque un service distant ou
local. Cela permet également de migrer dynamiquement un composant vers un
autre nceud moins chargé. Bien que nous n'utilisions pas cette possibilité, cela
pourra s’avérer utile pour mettre en place un mécanisme d’équilibrage de charge.

Architecture pour la génération répartie. La figure 3.4 montre la partie de I'ar-
chitecture de la bibliotheque concernant la génération répartie de 'espace d’états.
Elle est tres semblable a celle de la génération locale , a ceci prés qu'il existe trois
nouveaux composants : StateManager Proxy, StateManager Service, et Distributed-
StateManager.

Le DistributedStateManager est maintenant l'entité a laquelle s’adresse les
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threads de génération. Le composant possede un tableau, de taille égale au
nombre de nceuds, qui stocke des objets représentant chaque nceud réel du clus-
ter. Chaque entrée de ce tableau correspond donc a la vue qu’'a un nceud des
autres. Ce composant sert donc « d’aiguilleur » ‘aux états : il est en charge du calcul
de la localisation d'un état pour ensuite en déléguer le traitement a 1'objet man-
dataire (StateManager Proxy) du nceud propriétaire. Dans le cas d'un état possédé
par un nceud distant, il sera transmis directement a son propriétaire (StateMana-
ger Service). Dans le cas d'un état local, il sera directement transmis au StateMa-
nager.

Architecture pour le contrdle de la génération. Méme si la génération répartie
adopte une topologie pair a pair, il est nécessaire d’avoir un nceud maitre qui dé-
clenche cette génération et en détecte la terminaison. On se retrouve donc dans ce
cas avec une topologie centralisée. La figure 3.5 présente I’architecture concernant
le controéle de la génération.

Le nceud maitre est un nceud de calcul comme tous les autres sauf qu'’il est en
mesure d’ordonner a chacun d’entre eux de démarrer la génération ou de s’arré-
ter. Il voit chaque nceud de calcul comme un FiringManager. Il posséde donc un
tableau de mandataires (FiringManagerProxy) qui représente chacun des nceuds
distants. Les ordres sont donnés via ces mandataires.
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FIGURE 3.5 — Architecture - Relations maitre-esclaves

De plus, il surveille I'activité des esclaves pour déclencher un processus de
détection de terminaison.

Cette architecture client-serveur n’est pas pénalisante pour les performances
car elle engendre trées peu de communications. Celles-ci ne sont créées que
lorsque des ordres sont transmis ou lors de la détection de terminaison.

3.5 Labibliothéque LIBDMC

La LIBDMC est une bibliotheque qui implémente I’architecture décrite dans les
section précédentes. Elle est écrite en C++, permettant ainsil’intégration de model
checkers écrits en C ou C++, ce qui est trés généralement le cas pour des raisons
d’efficacité.

Les communications sur le réseau sont effectuées a 'aide des mécanismes
standards UNIX que sont les sockets TCP. 1l fut dans un premier temps envisagé
d’utiliser MPI, mais a I'époque de I'implémentation de la LIBDMC, la version 1.1
de cette norme n’était pas suffisamment thread-safe, ce qui est totalement rédhi-
bitoire pour notre cas d’utilisation. La version 2 de MPI apporte cet aspect thread-
safe, mais aucune implémentation n’était suffisamment compléte au moment de
I'écriture de notre bibliotheque. Cela nous avantage car la LIBDMC dépend ainsi
de moins de composants externes.
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#include "dmc.hh"
#include "simple model/simple model.hh"
#include "simple model/simple model factory.hh"

int main ()

{
simple _model ::simple model factory smf();
dmc::dmc_manager dmc(smf);
dmc.start generation();
return O;
}

FIGURE 3.6 — Lancement d'une génération d'un espace d’états avec la LIBDMC

Lalgorithme MD5 que nous utilisons provient de la bibliotheque OpenSSL,
relativement standard sur les systémes d’exploitation modernes.

Les threads sont ceux standardisés par la norme POSIX [Ope] (les “pthreads”),
donc portables. De plus, nous avons renoncé a utiliser des appels systeme qui,
malgré leur présences dans la norme POSIX, ne se comportent pas de la méme
maniere sur tous les systéemes.

La figure 3.6 illustre la simplicité de 'usage de la bibliotheque : I'utilisateur
fournit une fabrique permettant d’instancier ses composants décrivant la relation
de franchissement, puis la fournit a la bibliotheque avant de lui demander de dé-
marrer la génération. Un fichier de configuration lu par la bibliotheque lui per-
mettra de savoir s'il faut effectuer une génération répartie ou seulement parallele.

L'annexe A expose les interfaces de la LIBDMC.

3.6 Intégration avec GreatSPN

GreatSPN [CFGR95] est une plate-forme de model checking développée par
I'Université de Turin. Nous en utilisons un composant de génération d’espace
d’états symboliques selon I'approche de [CDFH93]. Par abus de language, nous
nommerons aussi ce composant GreatSPN. Ces travaux se basent sur les informa-
tions de symétries que peuvent fournir les réseaux de Petri “bien formés” 3. Les-
pace d’états est quotienté par les relations d’équivalence que donnent ces symé-
tries.

Cette procédure de compression nécessite que chaque état du graphe d’états
quotienté nouvellement calculé passe par une cotiteuse procédure de canonisa-
tion. Ce dernier point a toute son importance car nous considérons qu’il est es-
sentiel que le calcul des successeurs soit conséquent pour favoriser le recouvre-

3. Maintenant appelés « réseaux de Petri symétriques »
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ment des communications. La discussion sur les résultats de la LIBDMC couplée a
GreatSPN reviendra sur ce point en section 3.7.

La premiere étape dans l'intégration de GreatSPN a été d’identifier les fonc-
tions qui calculent les successeurs d'un état. Ce travail a été simplifié grace a un
travail précédent similaire dont le but était d’ajouter des capacités de vérification
de formules LTL a GreatSPN en utilisant la bibliotheque Spot [DLP04].

Le fait de déléguer entierement le calcul des successeurs a GreatSPN a permis
de n’avoir aucun algorithme a (re-)développer. Les algorithmes existants liés a la
représentation des états sont clairement séparés de ceux liés a la répartition. Re-
marquons qu’il n’était pas envisageable de développer a nouveau ces algorithmes
car ils sont trés complexes et font partie d'une architecture vieille de plus de 10
ans. Le succes de I'intégration de GreatSPN avec la LIBDMC est une preuve du bien
fondé de 'approche bibliothéque que nous avons adoptée : cette intégration s’est
faite en moins d'une journée par une seule personne.

Il y eut toutefois une difficulté d’ordre technique : nous exigeons des model
checkers qu’ils soient thread-safe. Cependant, le code relativement ancien (écrit
en C) de GreatSPN utilise des variables globales le rendant inutilisable dans un
environnement paralléle. Pour contourner ce probleme, nous avons encapsulé les
fonctions liées a la génération d’états de GreatSPN dans une bibliotheque dyna-
mique, qui est chargée une fois par thread a partir de fichier différents. Les bi-
bliothéques dynamiques étant chargées dans des espaces distincts de la mémoire,
nous avons pu ainsi rendre GreatSPN thread-safe.

3.7 Expérimentations

Nous avons validé nos choix a travers des expérimentations menées sur un
cluster composé de 22 machines bi-processeurs Xeon 64 bits doté de la tech-
nologie Hyper-threading®*, cadencés a 2,8 GHz et possédant 2 Go de RAM cha-
cun. Le réseau de communication est en Gigabit ethernet. Des expérimenta-
tions supplémentaires pour tester le passage a 1'échelle ont été menées sur le
Grid’5000 [CCD™*05].
Les tests se sont portés sur la génération répartie et parallele de trois modéles
al’aide de GreatSPN dont l'intégration a la LIBDMC a été décrite en section 3.6 :
— le diner de philosophes. Ce modeéle est paramétré en fonction du nombre de
philosophes. Les valeurs utilisées varient de 9 a 15;

— un modele de producteurs-consommateurs. Le parametre est le nombre de
producteurs et de consommateurs, variant entre 100 et 400;

— la modélisation du noyau de l'intergiciel PolyORB. Le parametre est le
nombre de threads modélisés dans le noyau. Les valeurs utilisées sont : 4,
11, 17, 20 et 25.

Pour indiquer un paramétrage particulier d'un modele, nous ferons suivre son
nom par la taille du parametre (i.e. “PolyORB(17)”).

4. http://wuw.intel.com/technology/platform-technology/hyper-threading
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Cette validation passe par deux étapes. La premiére est de vérifier que la fonc-
tion de localisation des états répartit équitablement les états sur le cluster et
qu’elle n’engendre pas trop de communications (section 3.7.1). La deuxieme étape
est de mesurer les performances en calculant les accélérations, donc de comparer
les vitesses d’exécution parallele (section 3.7.2) et répartie (section 3.7.3) a la vi-
tesse d’exécution en séquentiel.

3.7.1 Localisation des états

Nous nous intéressons ici a déterminer dans quelle mesure la fonction de ha-
chage statique est efficace. Premiérement, nous mesurons donc comment sont
distribués les états sur le cluster, afin de s’assurer de 'homogénéité de la réparti-
tion. Ensuite, nous mesurons le nombre de communications engendrées par cette
fonction de hachage. Enfin, nous mesurons 'activité des nceuds afin de détermi-
ner s’ils sont tous actifs en permanence.

Répartition des états. 1l estimportant de vérifier silalocalisation calculée a par-
tir du MD5 répartit les états de maniére uniforme sur les nceuds. En effet, cela in-
dique que chaque nceud se verra attribuer une quantité égale d’états a stocker,
et donc qu’aucun nceud ne saturera sa mémoire. Nous avons donc mesuré pour
I'ensemble des modéles testés le nombre d’états possédés par chaque nceud.

Ces mesures sont présentées dans les tableaux 3.1, 3.2 et 3.3 pour les modéles
respectifs Philosophes, Prodcteur-Consommateur et PolyORB. Pour chacun de ces
modeles, nous avons fait varier le nombre d’états et de nceuds. Nous avons me-
suré le nombre d’états possédés par chaque nceud, puis calculé le nombre idéal
d’états qu’aurait di posséder chaque nceud (colonne « Moyenne »). Enfin, nous
avons calculé I'écart-type afin de déterminer quelle était la dispersion autour de
la moyenne. Nous avons aussi exprimé I’écart-type sous forme de pourcentage par
rapport a la moyenne afin de mieux visualiser le rapport entre ces quantités.

Philosophes | Nb nceuds | Nb états | Moyenne | Ecart-type %
9 4 10 257 2564 90 3,5%
9 22 10 257 466 25 5,4%
12 4 347 337 86 834 427 0,5%
12 22 347 337 15788 689 4.4%
15 4 12545925 | 3136481 792 <0,1%
15 22 12545925 | 570 269 24179 4,2%

TABLE 3.1 — Répartition des états pour le modele Philosophes

La répartition est tres homogene : I'écart type est petit devant la moyenne, et
ce, pour de grands ou petits espaces d’états. Cela nous assure qu’aucun noceud n’est
surchargé en mémoire par rapport a un autre. On remarque également que pour
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Prod. et Cons. | Nbnceuds | Nbétats | Moyenne | Ecart-type %
100 4 176 851 44213 202 0,5%
100 20 176 851 8 8843 316 3,57%
400 4 10827401 | 2706 850 1327 <0,1%
400 20 10827401 | 541370 17 438 3,22 %

TABLE 3.2 — Répartition des états pour le modele Producteurs-Consommateurs

Threads | Nbnceuds | Nb états | Moyenne | Ecart-type %
4 4 171 444 42 861 179 0,5%
4 20 171 444 8572 289 3,4%
11 4 3366471 841618 1021 0,1%
11 20 3366471 168 324 5393 3,2%
17 16 12055899 | 752494 1131 0,2%
17 20 12055899 | 602795 19 557 3,2%
25 20 37623267 | 1881163 60 540 3,2%

TABLE 3.3 — Répartition des états pour le modele PolyORB

un nombre de nceuds multiple de 2, la répartition devient encore plus homogeéne,
cela étant certainement a attribuer au MD5.

Nombre d’états transmis. Une répartition homogene n’assure pas nécessaire-
ment un nombre réduit de communications. Nous avons donc mesuré le nombre
d’états effectivement envoyés sur le réseau pour chaque modele. La figure 3.7
montre la proportion d’états envoyés sur le réseau par rapport a ceux calcu-
lés. Nous n’avons pas reproduit ici ces courbes pour plusieurs parametres pour
chaque modele, puisqu’elles sont a chaque fois trés similaires.

On voit que le nombre d’états envoyés est extrémement grand. En fait, dés que
I'on utilise plus de 8 nceuds, plus de 9 états sur 10 n'appartiennent pas au nceud
quil’a calculé.

Cependant, au vu de I'accélération obtenue (section 3.7.3), il est clair que cela
ne pose aucun probleme. Il est vrai que les tests ont été menés sur un réseau en
Gigabit ethernet, qui offre une bande-passante de 125 Mo/s. Il se pourrait donc
que ce soit la raison pour laquelle le nombre important d’états transmis n’est pas
un facteur limitant.

Pour vérifier cela, nous avons donc mesuré l'utilisation du réseau. La figure 3.8
montre pour le modele PolyORB(25) (avec une configuration du cluster utilisant
20 nceuds) la bande-passante de chaque nceud a I’échelle de la capacité du réseau
Gigabit. On voit que notre usage de la bande-passante est tres faible. Pour mieux
visualiser cette bande-passante, nous la présentons a une échelle réduite a la fi-
gure 3.9 : la moyenne est de 'ordre de 230 Ko/s par nceud, ce qui fait une charge
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FIGURE 3.7 — Pourcentage d’états envoyés en fonction du nombre de nceuds utilisés sur le
cluster

totale de 4,6 Mo/s. Les mesures relevées pour les autres modeles ont révélé un
usage total d’au maximum 30 Mo/s, charge que n'importe quel commutateur ré-
seau moderne d’'un cluster supporte aisément. La bande-passante n’est donc pas
une limitation a notre model checker réparti.

Activité des nceuds. La taille de la file des nouveaux états en attente d’étre traités
est un bon indicateur d’activité des nceuds. En effet, tant qu’elle n’est pas vide, les
threads de génération sont soit en train traiter un état, soit en train d’émettre un
état sur le réseau. De plus, comparer la taille des files d’attentes de chaque nceud
aintervalle de temps régulier permet de déterminer si la charge de calcul est bien
répartie ou non.

Nous avons donc mesuré toutes les secondes la taille de la file de chaque noeud
pour les modeéles Philosophes(14) (figures 3.10 et 3.11), PolyORB(11) (figures 3.12,
3.13) et PolyORB(25) (3.14).

Dans le cas de Philosophes(14), on observe a la figure 3.10 que les tailles sont
relativement les mémes au cours du temps avec un cluster de 16 nceuds. On ob-
serve le méme comportement pour un cluster avec 22 nceuds a la figure 3.11, a
ceci prés qu’il apparait deux groupes de courbes. Cela signifie dans le cas de la
premiere figure que les charges de travail sont homogenes. Pour le deuxiéme cas,
cela implique non pas que des nceuds sont inactifs pendant la génération, mais
seulement que certains finissent leurs taches plus t6t que d’autres. Nous corré-
lons cette observation qu'il existe deux groupes a celle de la distribution des états
ou deés lors que I'on utilise un nombre de nceuds différend de 2, alors la répartition
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FIGURE 3.8 - Bande-passante de chaque nceud pour PolyORB (1)

0.8

0.7

0.6

0.5

0.4

0.3

Bande-passante (Mo/s)

0.1

0.2 ‘

T
L I “ LA

TR

il “ﬂ‘\““{ AL L

5000

10000 15000 20000
Temps (s)

FIGURE 3.9 - Bande-passante de chaque nceud pour PolyORB (2)



3.7. Expérimentations

55

40000 T T T T

35000

30000

25000

20000

Taille file d’attente

15000

10000

5000

0 100 200 300 400 500
Temps (s)

FIGURE 3.10 - Taille des files d’états a explorer en fonction du temps - Philosophes avec 14
philosophes et 16 nceuds
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FIGURE 3.11 - Taille des files d’états a explorer en fonction du temps - Philosophes avec 14
philosophes et 22 nceuds
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FIGURE 3.12 - Taille des files d’états a explorer en fonction du temps - PolyORB avec 11
threads modélisés et 16 nceuds
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FIGURE 3.13 - Taille des files d’états a explorer en fonction du temps - PolyORB avec 11
threads modélisés et 22 nceuds
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FIGURE 3.14 - Taille des files d’états a explorer en fonction du temps - PolyORB avec 25
threads modélisés et 20 nceuds

est moins homogene. Quelle qu’en soit la raison, ce découpage en deux groupes
n’est pas un probléme majeur car tous les nceuds ont en permanence du travail a
effectuer.

Pour le modele PolyORB(11), on observe une disparité flagrante dans les tailles
des files, que ce soit pour un cluster avec 16 ou 22 nceuds. Il se pourrait que cela
soit di a2 une mauvaise distribution de 'espace d’états. Autrement dit, (méme si
I'on a observé en 3.7.1 une bonne localisation des états) a un instant donné pen-
dant la génération, la probabilité pour que les successeurs d'un état soient répar-
tis équitablement est plus faible pour ce modéle que pour celui des philosophes.
Dans le cas de la figure 3.13 on observe méme que certains nceuds sont tres large-
ment en dessous des autres en terme de charge de travail. Une autre explication de
ce probleme pourrait étre le manque de régularité du modele : une partie des états
serait plus cofiteuse a calculer, amenant a une mauvaise répartition de la charge
de travail.

Par contre, la figure 3.14, représentant la taille des files pour PolyORB(25),
montre que les tailles de files tendent a sshomogénéiser. Cela s’explique par le fait
que plus un modele devient gros, plus il y a de travail a effectuer pour chaque
neceud.
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3.7.2 Accélérations en génération parallele

Nous présentons ici les résultats obtenus lors de la parallélisation de
GreatSPN. Il n'est donc fait pour l'instant usage que d’'une seule machine bi-
processeurs, les communications étant désactivées car inutiles.

Les accélérations ont été calculées par rapport a 'exécution séquentielle de
GreatSPN sur un neceud du cluster. Les résultats sont présentés a la figure 3.15 pour
les philosophes et au tableau 3.4 pour PolyORB(4) et PolyORB(11). En raison de
trop long temps de calculs, ce dernier n’a été testé que sur 4 threads de génération.

Threads modélisés 4 11
Accélération 2,09 | 2,13

TABLE 3.4 — Accélérations en génération locale pour le modéle PolyORB

2.6 T T
9 philosophes

11 philosophes -------
12 philosophes --------
13 philosophes

14 philosophes ---~

24

Acceleration

Nombre de threads

FIGURE 3.15 - Accélérations en génération locale pour le modele des Philosophes, pour
9,11,12,13 et 14 philosophes

La premiere observation est que l'on obtient des accélérations supra-
linéaires. En effet, on peut aller jusqu’a 2,6 fois plus vite, alors qu’il n'y a que deux
processeurs sur les machines du cluster. Cette observation surprenante au pre-
mier abord n'est en réalité qu'une conséquence de la technologie Hyper-threading
d’'Intel. Cette derniére a pour but de favoriser I'exécution des applications pa-
ralléles, et nous profitons pleinement de cette technologie. Lors d’essais sur une
machine multi-processeurs PowerPC 970, qui ne sont pas doté d'une technologie
similaire, 'accélération n’est pas supra-linéaire, ce qui conforte cette hypothese.
Cette derniere est aussi confirmée par [KMO03].

On peut ensuite observer que plus le modeéle est gros, plus I'accélération est
grande. Ceci s’explique par le fait que plus il y a de charge de travail, moins il a de
risque qu’'un processeur se retrouve oisif.
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FIGURE 3.16 — Accélération en génération répartie pour le modéle Producteur-
Consommateur

3.7.3 Accélérations en génération répartie

Cette section présente les accélérations obtenues dans le cadre d'une généra-
tion répartie. Chaque nceud du cluster utilise 4 threads de génération. Le temps sé-
quentiel de référence est encore celui de la version originale de GreatSPN. Comme
les nceuds du cluster possedent deux processeurs chacun, nous considérons que
I'accélération a atteindre n’est pas de 7 sil’on utilise n machines, mais 2 x n car il
y a en réalité deux fois plus d’'unités de calcul qu’il n'y a de nceuds.

La figure 3.16 présente les résultats obtenus pour le modele Producteur-
Consommateur. On voit que les accélérations sont toujours plus que linéaires,
pour atteindre jusqu'a une accélération de 50 sur 20 machines bi-processeurs.
Tout comme la génération parallele de la section précédente, cela s’attribue a la
technologie d’'Intel. Notons que le modele le plus petit (pour 100 producteurs et
consommateurs) ne se génere pas plus vite des lors que 1'on utilise plus de 16
nceuds. Cela est dii au fait que ce modéle devient “trop facile” a calculer et donc
que des machines se retrouvent oisives.

La figure 3.17 montre le temps nécessaire pour générer I'espace d’états de ce
méme modele, en fonction du nombre de processus modélisés : on passe de 2
heures et 20 minutes en génération séquentielle a moins de trois minutes sur le
cluster.

La figure 3.18 montre les accélérations pour le modéle du diner des philo-
sophes. Dans cette figure, 'accélération pour Philosophes(15) n’est pas représen-
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FIGURE 3.17 — Temps de génération en fonction du nombre de processus modélisés pour
le modele Producteur-Consommateur

tée puisque la version séquentielle n'a pas pu générer 'espace d’états correspon-
dant. Pour ce modele, il a fallu au minimum 4 neceuds du cluster afin de pouvoir
contenir en mémoire tout I'espace d’états. La figure 3.19 montre les temps d’exé-
cution en génération répartie et séquentielle.

On observe encore une excellente accélération allant jusqu’a 44, a 'exception
de Philosophes(9) qui plafonne au-dela de 16 nceuds. La raison en étant encore
le fait que le modele est trop simple a calculer pour cette taille, et que donc des
nceuds se retrouvent oisifs.

Enfin, la figure 3.20 montre les accélérations obtenues pour PolyORB(4,11,17),
et la figure 3.21 les temps d’exécutions pour les générations réparties et séquen-
tielles. Les accélérations n’ont pu étre calculées au-dela de 17 threads modélisés
car le temps de génération sur une seule machine est trop long. Le temps néces-
saire pour générer I'espace d’états de ce modele est de plus de 46 heures, alors que
la génération répartie se termine en 1 heure.

Nous avons ensuite mesuré quel était 'impact de l'utilisation de plusieurs
threads sur un méme noeud du cluster. La figure 3.22 montre les accélérations ob-
tenues lors de la génération de I'espace d’états du modele Philosophes(14). En
imaginant dans un premier temps que les nceuds sont dotés d'un seul processeur,
le passage d'un a deux threads de générations permet d’obtenir une meilleure
accélération. Ensuite, I'utilisation d’'un ou deux threads supplémentaires permet
d’exploiter pleinement les ressources du cluster. Lutilisation de plusieurs threads
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FIGURE 3.18 — Accélération en génération répartie pour le modele des Philosophes, pour
9,11, 12, 13 et 14 philosophes

permet donc de profiter au mieux des ressources de calcul disponibles.

Nous mesurons ensuite le passage a 'échelle : la figure 3.23 montre les ac-
célérations pour la génération de de Philosophes(13) et Philosophes(15). Ces me-
sures ont été effectuées sur la grille de calcul Grid’5000 [CCD*05] car le cluster que
nous avons utilisé pour les expérimentations précédentes ne possede pas assez de
neeuds.

On observe qu’au dela de 32 nceuds, I'accélération idéale n’est plus atteinte.
Cependant, 'accélération obtenue pour Philosophes(15) est meilleure que pour
Philosophes(13). Nous attribuons encore ce phénomeéne au fait que les modeles
deviennent trop simples pour une telle puissance de calcul. En réalité cela montre
juste que I'utilisation d’un trop grand nombre de ressources de calcul n’apporte
aucun gain réel. Par exemple, la génération du modele Philosophes(15) prend 699
secondes en utilisant 32 nceuds et 524 secondes avec 50 nceuds.

Toutefois, le temps de calcul d'un espace d’états étant a prioriinconnu, il n’est
pas possible de connaitre a I'avance le nombre de ressources nécessaires.

3.7.4 Discussion sur les résultats

Les accélérations obtenues sont toujours au moins linéaires, sauf dans le cas
de modeles trop simples. On a ainsi des accélérations atteignant 50, ce qui est lar-
gement supérieure a I'accélération idéale pour 20 machines dotées de 2 proces-
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FIGURE 3.19 — Temps d’exécution en génération répartie et séquentielle pour le modele
des philosophes

seurs chacune. Cela est dti au fait que les processeurs sont munis de la technologie
Hyper-Threading, qui améliore le parallélisme entre les threads.

La génération répartie a permis de repousser deux problemes : le probleme de
I'explosion combinatoire et celui du temps d’exécution. En effet, on a vu qu'’il est
possible de générer I'espace d’états pour 15 philosophes, ce qui n’'était pas pos-
sible en génération séquentielle. De plus, pour le modéle PolyORB, le facteur li-
mitant qu’était le temps nécessaire a la génération séquentielle a pu étre réduit :
le calcul pour 17 threads modélisés est passé de plus de 46 heures a un peu plus
d’une heure. Il a été possible de générer I'espace d’états pour 20 et 25 threads mo-
délisés, ce qui n’avait pas été tenté auparavant.

Pour continuer sur I'exemple de PolyORB, le mauvais résultat obtenu en 3.7.1
est a commenter a la lumiére de celui que I'on observe a la figure 3.20 : méme si la
répartition de la charge est loin d’étre optimale, on observe une excellente accélé-
ration. Cela signifie que I'on peut encore gagner en vitesse puisque des noeuds
étaient faiblement chargés. Un équilibrage de charge permettrait d’obtenir des
performances encore meilleures.

On observe que plus 'espace d’états a générer est grand, plus I'accélération
est grande. Ceci s’explique par le fait qu’avec la taille grandit la probabilité qu'un
état ait plus de successeurs immédiats. De ce fait, la localisation basée sur le MD5
étant homogene, il y a de fortes chances que chacun de ces successeurs soit pos-
sédé par un nceud distant, impliquant ainsi une meilleure répartition de la charge.
Nous avons vu aussi que notre usage en bande-passante reste faible méme si en



3.8. Conclusion

63

45 T T T T T T T T T T
4 threads S

11 threads

17 threads b

40

35

30

25

Accélération

20

1 1 1 1 1 1 1 1 1 1

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22
Nombre de noeuds bi-processeurs

FIGURE 3.20 — Accélération en génération répartie pour le modéle PolyORB

180000

T
Sequentielle
Repartie -------

160000 b

140000 b

120000 b

100000 4

T
1

Temps (s)

80000

60000

T
1

40000

T
1

T
1

20000

Nombre de threads modelises

FIGURE 3.21 — Temps d’exécution en génération répartie et séquentielle pour le modele
PolyORB

moyenne 90% des états sont systématiquement envoyés sur le réseau.

3.8 Conclusion

Nous avons présenté une architecture de model checking réparti et parallele,
implémentée dans la LIBDMC. Cette bibliotheque offre des interfaces correspon-
dant a la manipulation d’automates afin de permettre I'intégration d'une logique
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FIGURE 3.22 — Accélérations selon le nombre de threads pour le modéle Philosophes(14)
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de calcul d’états fournie par un model checker au sein d’'une logique de réparti-
tion. Nous proposons un cadre de travail permettant aux concepteurs de model
checkers de se concentrer sur leur véritable centre de préoccupation qu’est la vé-
rification.

Limplémentation que nous avons réalisée ne dépend que de mécanismes
standardisés tels que les threads POSIX ou les sockets TCP, et de bibliotheques tres
courantes, ce qui la rend portable.

Les model checker a répartir doivent respecter certains critéres : les états
doivent pouvoir étre calculés indépendamment les uns des autres ; I'espace d’états
doit étre représentable sous forme de graphe (les états ne partageant pas d'infor-
mation). De plus, ils doivent respecter des critéres techniques sur la représenta-
tion en mémoire des états et doivent étre thread-safe.

Ces conditions réunies, un utilisateur de cette architecture n’aura pas a se sou-
cier des problemes de répartition. Tout au plus devra-t-il se préoccuper de dé-
tails techniques comme la représentation mémoire contigiie des états ou encore
d’avoir une implémentation thread-safe de son model checker. Mais nous avons
bon espoir que de telles contraintes techniques ne sont pas rédhibitoires.

Les bons résultats obtenus lors de nos expériences valident de nos choix. Par
exemple, le hachage statique simple que nous avons choisi permet une répartition
homogene des états, impliquant une charge de travail généralement bien répartie.
Les accélérations obtenues sont toujours linéaires, sauflorsque les espaces d’états
des modeles analysés deviennent trop simples a calculer la une puissance de cal-
cul choisie.

Les raisons de ce succes sont a notre sens dues a deux facteurs :

— l'utilisation de plusieurs threads de génération ;

— un temps de calcul grand devant le temps de communication.

La combinaison de ces deux facteurs permet d’obtenir un recouvrement opti-
mal des temps de communications par les temps de calcul des états. Le choix du
model checker a paralléliser n’est donc pas innocent : il faut privilégier ceux dont
les procédures de calcul sont assez cofiteuses pour recouvrir les temps de com-
munication.

Il est possible de relacher cette contrainte : s’il on ne peut pas alourdir les
temps de calcul, car ils sont de la responsabilité du model checker, on peut ajou-
ter des mécanismes visant a réduire le nombre de communications, ce parameétre
étant le seul sur lequel la LIBDMC peut jouer. Il s’agit a notre sens d’optimisations
plus techniques et peu difficiles a mettre en place. On peut ainsi envisager un mé-
canisme de cache pour éviter d’envoyer des états déja transmis ou bien un méca-
nisme d’agrégation des états pour maximiser 'usage du réseau. Ou encore, si les
ressources de calcul sont sous-utilisées, on peut les utiliser pour compresser les
états avant leur envoi sur le réseau et ainsi réduire le besoin en bande-passante.

Finalement, il s’avere que le model checking réparti et parallele est viable des
lors que 'on respecte les conditions énoncées ci-dessus. Les travaux présentés
dans cette partie sont validés par les expérimentations que nous avons menées et
nous estimons que cette technique d’optimisation du model checking a toute sa
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place aupres des autres. De plus elle peut-étre indépendante des autres, comme
nous I'avons vu ici avec les symétries de GreatSPN.
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CHAPITRE

Etat de P’art et problématiques

Nous présentons dans ce chapitre’état de I'art relatif aux diagrammes de déci-
sion et a leur manipulation dans I'optique de générer symboliquement un espace
d’états.

4.1 Diagrammes de décision

Les diagrammes de décision sont une famille de structures de données dé-
diées a la représentation compactes de données. Leur principe est de stocker de
manieére partagée, sous forme de séquences, les parties communes des données
que l'on veut représenter. Il en existe une multitude de variantes, chacune étant
adaptée a des besoins spécifiques [Lin09].

IIs présentent plusieurs avantages. En particulier, leur taille ne dépend pas di-
rectement de la quantité de données stockées. Cette taille peut étre inférieure de
facon exponentielle par rapport a la quantité de données. De plus, leur principe
méme fait que la comparaison de deux ensembles de données se fait toujours
en temps constant. Aussi, ils sont tres généralement associés a un mécanisme de
cache, ce qui fait qu'une évaluation sur un diagramme de décision ne sera tou-
jours faite qu'une fois.

Nous présentons ici les diagrammes de décision les plus répandus, les BDD,
ainsi que les MDD car la contribution de cette partie, la saturation automatique,
s’appuie sur un mécanisme mis au point sur ces derniers. Nous évoquerons aussi
les DDD, qui sont les ancétres des SDD, que nous définissons ensuite.

Binary Decision Diagrams (BDD). Les BDD sont les premiers représentants de
cette famille de structure de données. Ils sont apparus dans [Bry86]. Leur but était
initialement d’encoder des fonctions booléennes sous forme d'un graphe. Tres
vite de nombreuses applications ont été développées autour de cette structure de
données, dont [Bry92] présente quelques exemples.

69




70

Etat de P’art et problématiques

Les premiéres applications au model checking se font dans [BCM*90, CMB90].
On retrouve les BDD appliqués aux réseaux de Petri dans [PRCB94]. L'utilisation
des BDD permet d’atteindre des nombres d’états de I'ordre de 10?°, alors que les
techniques plus traditionnelles plafonnent encore au million d’états. Il s’agit a
I’époque d'une véritable révolution dans le domaine de la vérification.

Un BDD ! est une représentation canonique d’une formule booléenne, repré-
sentée sous forme d'un graphe acyclique avec un ordre total sur les variables de la
formule. Le domaine des variables est B. Par exemple, la formule (a A b) v (¢ A d),
en utilisant 'ordre a < b < ¢ < d, est représentée par le BDD de la figure 4.1. Selon
une suite d’affectations aux variables, on peut déterminer si ces affectations satis-
font la formule en parcourant le BDD de sa racine jusqu’aux feuilles. Par exemple,
la suite d’affectations @ — 1,b — 0,¢c — 1,d — 1 amene a une feuille (un « termi-
nal ») portant la valeur 1, ce qui signifie que cette séquence est reconnue par la
formule. Les séquences menant a 0 ne sont pas reconnues (en réalité, elles ne sont
pas représentées afin d’économiser en espace mémoire). Enfin, un nceud menant
au méme successeur quelque soit les valeurs est supprimé, ses péres étant reliés a
son successeur.

0 1

FIGURE 4.1 - BDD de la formule (a A b) vV (c A d)

Leur application au model checking est quasiment immédiate [BCM™90] : les
variables sont celles qui encodent le systéme. Si jamais les valeurs que peuvent
atteindre les variables sont dans N, alors il suffit d’utiliser plusieurs variables pour
encoder une valeur non booléenne.

1. En réalité, il s’agit des Reduced Ordered BDD (ROBDD), mais BDD est le terme consacré dans
la littérature
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Ajouter un état au systéme encodé par un BDD a k variables passe par I'ap-
plication d'un BDD a 2k variables sur le BDD représentant 'espace d’états. Ce
BDD a 2k variables représente les relations de transitions s’appliquant au sys-
téme. Chaque relation de transition indique pour une variable du systéme sa va-
leur avant application de la transition et celle aprés application, d’ou les 2k va-
riables.

Multi-valued Decision Diagrams (MDD). Les MDD sont initialement introduits
par [SHMB90] et seront repris par [MC99] pour stocker les espaces d’états de ré-
seaux de Petri. Par rapport aux BDD, ces diagrammes de décision étendent le do-
maine des variables a N, mais ce domaine doit étre borné.

Nous présentons plus en détail leur manipulation en section 4.4 pour expli-
quer la saturation.

Data Decision Diagrams (DDD). Les DDD [CEPA*02] sont tres souples : les va-
riables ont aussi leurs domaines dans N, mais ces domaines sont non-bornés. Les
séquences (ou « chemins ») peuvent étre de tailles variables et aucun ordre n’est
imposé sur les variables. Il est aussi possible de répéter une méme variable sur un
chemin. A la différence des BDD ou MDD, les relations de franchissement sont en-
codées non pas sous forme de diagrammes de décision, mais a’aide d’opérations
appelées « homomorphismes ».

Hierarchical Set Decision Diagrams (SDD). Les travaux présentés dans cette
partie étant basés sur les SDD, nous les définissons intégralement dans la section
suivante.

4.2 Hierarchical Set Decision Diagrams : SDD

Pour étendre les DDD, [TM04, CTMO5] introduisent les Hierarchical Set De-
cision Diagrams (SDD), les diagrammes de décision hiérarchiques. Ils conservent
les propriétés des DDD telles que les chemins de longueur variable ou encore I’ab-
sence de bornes sur les valeurs portées sur les arcs. Ils utilisent aussi comme mé-
canisme de manipulation les homomorphismes.

Nous présentons dans un premier temps les SDD eux-mémes (section 4.2.1),
puis les homomorphismes (section 4.2.2).

4.2.1 Lastructure de données

Les SDD sont des diagrammes de décision dans lesquels les arcs sont étiquetés
par un ensemble de valeurs au lieu d'une seule valeur. Cet ensemble peut-étre lui-
méme un SDD ce qui rend les SDD hiérarchiques.



72

Etat de P’art et problématiques

IIs représentent des ensembles de séquences d’affectation d’ensemble de la
forme w; € s1;0w2 € $9;...;0, € 5, ol les w; sont des variables et les s; des en-
sembles de valeurs.

Aucun ordre sur les variables n’est imposé, et la méme variable peut apparaitre
plusieurs fois dans une séquence d’affectations. Le terminal |1 | représente la sé-
quence d’affectation vide qui termine toutes les séquences valides. Le terminal [o |
termine les séquences non valides et représente I’ensemble vide des séquences
d’affectation. Par la suite, Var représente un ensemble de variables et, quel que
soit w € Var, Dom(w) représente le domaine de w qui peut-étre infini.

Les SDD sont définis comme suit :

Définition 4.1 : Diagrammes de décision hiérarchiques
Lensemble S des SDD est défini inductivement par 6 € Ssi :
- e {al[i};ou
- 0 ={(w,m, a)telque:

- weVar

— 1 ={sg,..., S} est une partition finie de Dom(w)

- a:m— S, tel que Vi # j,a(s;) # a(sj)

De plus, Yo € Var, Vs € 2Pom@ ¢ 2 [o]=[0]

Par convention, quand il existe, I'’élément de la partition 7 qui meéne au SDD
[o] n'est pas représenté. Nous notons w 2. 6'1e SDD 8 = (w, 7, ) avec 7 = {s} et
a(s)=90".

Cette définition a plusieurs conséquences :

— les SDD supportent les domaines de taille infinie. Par exemple, si Dom(w) =

R, on peut utiliser la partition {]0...3],]13,00l} ;

— des SDD ou autres types d’ensembles peuvent étre utilisés pour les do-
maines de variable, introduisant ainsi de la hiérarchie;

— les SDD peuvent gérer des chemins de longueur variable. Cette caractéris-
tique est utile lorsque I’on veut représenter des structures dynamiques telles
que des files ou des listes.

Cette définition assure qu’il existe une représentation unique et canonique
pour chaque ensemble de séquences d’affectation. La taille finie de la partition =
assure qu’'a peut étre stockée sous forme d’'un ensemble de paires (s;,;) et donc
que 7 peut aussi étre définie implicitement par a.

Pour gérer les chemins de longueur variable, les SDD doivent représenter des
ensembles de séquences « compatibles ». Une opération sur les SDD est dite par-
tiellement définie si elle peut produire des séquences incompatibles :
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Définition 4.2 : Séquences compatibles
o S S, 9
Une séquence de SDD est un SDD de la forme wy — ...w, — [1]. Soit
0y et 01 deux séquences, o et o] sont compatibles (noté oy = 01) si et
seulement si :
- oo=[1]ror =
w=w

S 1S o !

—0pg=w—0A01=0w =06 telque{ s=s

SN #4p=>06=6'

La définition de la compatibilité des ensembles portés sur les arcs dépend en-
tierement de ces ensembles. Elle est donc laissée a I'appréciation de I'utilisateur.
Pour les SDD, il suffira évidemment de reprendre la définition ci-dessus. Deux
BDD seront compatibles s’ils ont la méme hauteur et le méme ordre de variables.

Si cette notion de séquence compatible semble restrictive, elle I’est en fait
moins que ce que l'on trouve habituellement pour les diagrammes de décision,
ou la norme est d'utiliser un ensemble fixe de variables, dans un ordre fixé pour
tous les chemins.

Dans la pratique, cette définition de séquence compatible sert & encoder des
structures dynamiques telles que les files. Pour encoder une file, la méme variable
w est répétée. La derniere occurrence de w sur tous les chemins sera étiquetée par

un marqueur spécial, noté . Ainsi, w LN représente une file vide et w LR
est une file avec un seul élément, out w prend ses valeurs dans s;.

Les SDD supportent les opérations ensemblistes habituelles (union U, inter-
section ), différence \). IlIs offrent aussi la concaténation §,.62 qui remplace le
terminal | 1 |de §, par §2, ce qui correspond a un produit cartésien.

Les SDD sont créés soit a I'aide de la concaténation, soit a I’aide de I'union.
Dans le premier cas, il n’est pas nécessaire de procéder a une canonisation car
les opérandes sont déja canonisés et le seul nceud touché est le terminal | 1 | de la
premiere opérande de la concaténation. Le résultat reste donc canonique.

Les SDD sont donc canonisés a la construction a 'aide de 'union. La cano-
nicité des SDD est due a deux propriétés : & est une partition et deux arcs prove-
nant d'une méme variable ne peuvent pointer sur le méme SDD. Donc n'importe
quelle valeur x € Dom(w) est représentée sur au plus un arc; ainsi la construc-

tionde w = S Uw s 6 donne w LELR 6. Les arcs sont donc fusionnés dans ce cas
(figure 4.2).

Un effet opposé est obtenu a la construction d'un SDD a partir de deux SDD
dont deux arcs (s,8) et (s',8’) sont en intersection : s(s’ # @. Il faut alors créer
trois arcs (s\s',8), (s'\'5,6") et (sNs’,6U’") (figure 4.3).

Cette procédure de canonisation est cotiteuse. En effet, elle nécessite de s’as-
surer que les ensembles portés sur les arcs d'un noeud de variable w forment bien
une partition de Dom(w). Donc pour faire 'union de deux SDD, il faut comparer
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@ @ @

{1} {2} {1,2}

® U ® = ®

{1} {1 {1}

1 1 1

FIGURE 4.2 — Fusion des arcs

@ @ @

{1,2} 2,3} {1} 20 {3}
® U ® = & o o
{4} {5} {4} {4,5} 715}

1 1 1

FIGURE 4.3 — Découpage des arcs

chaque arc de 'un avec chaque arc de 'autre, afin de déterminer la partition
du SDD résultant. La complexité de la canonisation est donc quadratique au ni-
veau d’une variable. De plus, I'union doit se propager inductivement sur les SDD
opérandes, répercutant ainsi cette complexité sur chaque nceud rencontré.

Les travaux présentés dans le chapitre 5 ont entre autres pour but de mettre
en place des mécanismes minimisant le cotlt de cette canonisation en évitant de
créer des SDD temporaires.

4.2.2 Manipulation des SDD

Opérations ensemblistes mises a part, les SDD se manipulent avec des
opérations spécifiques, les homomorphismes. Deux types d’homomorphismes
peuvent étre appliqués : les basiques et les inductifs.

Un homomorphisme basique est une application ® : S — S satisfaisant
@ ([o]) =[o]et V5,8 € S,D(6 +6') = ®(6) + P(6"). La somme et la composition de
deux homomorphismes sont des homomorphismes.

Quelques homomorphismes standards sont définis : 'homomorphisme iden-
tité Id, I'intersection (), 'union (+), la concaténation (.) et le point fixe(*). Par
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exemple, '’homomorphisme § * Id, o1 6 € S, permet de sélectionner les séquences
appartenant a 6. Les homomorphismes 8.1d et Id.6 permettent d’effectuer une
concaténation a gauche ou a droite de séquences. La concaténation a gauche
est souvent utilisée pour ajouter une affectation a une séquence, elle est notée
w>1d.

Pour chaque homomorphisme & et chaque § € S, h* () est évalué en répétant
& — h(6) jusqu’a ce qu'un point fixe soit atteint. Autrement dit, *(§) = h"(5) ou
n € N est le plus petit entier tel que h"(8) = h"*1(5). Cet opérateur est trés sou-
vent appliqué a (h+ Id), permettant ainsi d’accumuler les séquences d’affectation
nouvellement calculées.

Les homomorphismes inductifs permettent aux utilisateurs de SDD d’écrire
leurs propres opérations sur S. Un homomorphisme inductif ¢ est défini par son
évaluation sur le terminal |1 | et son évaluation ¢(w, s) pour chaque w € Var et
chaque s € Dom(w). Lexpression ¢ (w, s) est elle-méme un homomorphisme (pos-
siblement inductif) qui sera appliqué sur le nceud successeur a(s). Le résultat de
¢({w,m, a)) est alors défini par ) s, P (w, s)(a(s)) ou ) représente 'union.

Les homomorphismes sont des opérations linéaires. Il faut donc que les ma-
nipulations des ensembles portés sur les arcs respectent cette linéarité. Cela si-
gnifie qu’elles doivent étre indépendantes des partitions. Par exemple, il est im-
possible de rechercher un maximum parmi toutes les valeurs contenues dans les
ensembles.

Pour illustrer les homomorphismes inductifs, considérons I’homomor-
phisme 4.1 Inc, paramétré par une variable v et une valeur n. Son but est d’'in-
crémenter toutes les valeurs inférieures a n des ensembles portés sur les arcs par-
tant de la variable v. Son application sur w RN peut produire deux résultats. Soit
la variable v est rencontrée auquel cas les valeurs sur I'arc sont modifiées si elles
satisfont a la condition d’étre inférieures a n. Le résultat de cette modification est
concaténé en téte de la suite de la séquence al'aide de Id. Sila variable v n'est pas
rencontrée, alors on propage 'application de Inc sur le successeur. Pour ce faire,
on retourne simplement I'homomorphisme inductif a appliquer sur la suite de la
séquence.

Homomorphisme 4.1: Inc

{x+1|xesAnx<n}

w=v:0w————1Id
w# v:wilnc(v,n)

Incv,m)([1]) =[1]

Inc(v,n)(w —s>) =

Ainsi, 'application de Inc(b,4) sur le SDD § de la figure 4.4 donnera le SDD
01 de la figure 4.5 : les valeurs de la variable a ne sont pas modifiées et seules les
valeurs de b strictement inférieures a 4 sont incrémentées.
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©) ©)
P N

{1,2,3} 4,5,6} 2,3,4 4,5,6}

1 1

FIGURE 4.4 - SDD § FIGURE 4.5-SDD 6; = Inc(b,4)(d¢)

Pour appliquer un homomorphisme sur un SDD imbriqué dans un niveau de
hiérarchie, il faut passer par un homomorphisme intérmediaire. Par exemple I’ho-
momorphisme 4.2 se propage jusqu’a la variable v. Lorsqu’il la rencontre, alors il
applique 'homomorphisme Inc(w, n) sur le SDD imbriqué sur I'arc. Ainsi, I'ap-
plication de Incpjer(x,b,4) sur le SDD 6, de la figure 4.6 donne le SDD 03 de la
figure 4.7.

Homomorphisme 4.2 : Incrémentation hiérarchique

Incygier (v, w, n)(w _S’) = s
wZv: w—1d

Inchier(v,w,n)([1])  =[1]

{w =V: w Incw,n), Id

® ®

(O 1 @

%5} %;
l{l,z,S} l{z,s,zl}
1 1

FIGURE 4.6 — SDD 6, FIGURE 4.7 - SDD 83 = Incyjer(x, b,4)
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I1 est a noter que toutes les évaluations d’homomorphismes sont conservées
dans un cache. Celui-ci est en effet impératif afin d’éviter de refaire des calculs, ce
qui est une situation fréquente lors de l'usage des homomorphismes. Ce détail est
important car conserver dans ce cache des applications n’ayant lieu qu'une fois
(donc créant des nceuds temporaires) peut amener a une utilisation de la mémoire
trop grande. Nous verrons par la suite que cela peut-étre évité grace a la saturation.

Notation
Lensemble des homomorphismes sera noté H.

4.3 Génération d’'un espace d’état

Nous comparons dans cette section diverses manieres de générer un espace
d’états en utilisant les diagrammes de décision (4.3.1). Ensuite nous montrons
comment générer I'espace d’états d'un réseau de Petri en utilisant les SDD et les
homomorphismes (4.3.2).

4.3.1 Comparaisons de relations de franchissement

Si calculer un espace d’états symboliquement est un simple point fixe sur un
ensemble d’événements a appliquer, il existe plusieurs manieres d’évaluer cette
boucle. Nous en montrons ici trois différentes 2.

Algorithme 4.1 : Accessibilité standard
Données :
T :'ensemble des événements
So : 'ensemble des états initiaux
nouveaux :les nouveaux états restant a explorer
S : les états déja atteints

1 nouveaux — g

2 S~ So

3 tant que nouveaux # ¢ faire

tmp — T(nouveaux)

nouveaux — tmp\ S

S—Sutmp

-

[ )]

La maniere « naive » (algorithme 4.1) correspond a la méthode habituellement
utilisée pour la génération d’'un espace d’états explicite® : un ensemble d’états
nouveaux ne contient que les états encore non-explorés. Linconvénient majeur

2. Nous utilisons un léger abus de notation en utilisant 7'(x) pour indiquer (}_ e #)(x))
3. Sans diagrammes de décision, que nous avons vue dans la premiere partie (algorithme 2.1)
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de cette méthode est le fait d'utiliser la différence, engendrant plus de calculs qui
sont d'un intérét limité pour le résultat final.

Algorithme 4.2 : Boucle symbolique standard

Données :
T :I'ensemble des événements
so : 'ensemble des états initiaux
nouveaux :les nouveaux états restant a explorer
S : les états déja atteints
1 nouveaux — Sy
2 S8S—¢
3 tant que nouveaux # S faire
4 t nouveaux — (T + Id)(nouveaux)

Lalgorithme 4.2 applique directement I'ensemble de la relation de franchis-
sement a I'ensemble des états disponibles, ce qui est en pratique bien plus effi-
cace que I'algorithme 4.1. Cela est dti au fait que la taille d'un diagramme de déci-
sion n'est pas directement liée au nombre d’états encodés, et donc que la taille de
nouveaux dans 'algorithme 4.1 peut étre bien plus grande. De plus, en utilisant
un cache, le fait d’appliquer a nouveau la relation de transition sur des états déja
explorés ne sera pas coliteux.

Cet algorithme est similaire au point fixe que I'on trouve dans [BCM*90]. La
maniere habituelle est d’encoder la relation de transition en utilisant des dia-
grammes de décision avec deux variables (une représentant I’état avant la tran-
sition et 'autre apres) pour chaque variable du diagramme de décision d'un état.
Garder chacune de ces transitions isolées I'une de I'autre implique un surcotit en
temps car plusieurs transitions ne peuvent pas partager le parcours du diagramme
de décision. Lunion T des relations de transitions est donc encodée sous la forme
d’'un seul diagramme de décision. Cependant, le simple fait de calculer T peut
s’avérer impossible dans certains cas, amenant a des algorithmes plus élaborés
tels que ceux trouvés dans [BCLI1]. Ce dernier encode la relation de transition par
partie a I’aide de plusieurs BDD, et non plus d'un seul.

On retrouve une approche similaire qui est de chainer 'application d’agrégats
de transitions [RCP95] (algorithme 4.3). Ces agrégats sont créés en essayant de
minimiser les dépendances entre eux. IIs sont encodés a 'aide de diagrammes de
décision plus petits que si I'on avait encodé toutes les transitions ensembles. Ces
agrégats sont ensuite appliqués les uns a la suite des autres, ce qui permet d’explo-
rer plus rapidement I’espace d’états. Bien que cette variante repose sur une heu-
ristique, elle a été empiriquement montrée comme meilleure que I'algorithme 4.2.

Finalement, la saturation [CMS03] est empiriquement meilleure, en ordres de
grandeurs, que le chainage. Nous reviendrons en détail sur ce mécanisme en sec-
tion 4.4, puisqu'’il est le fondement des travaux présentés au chapitre 5.
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Algorithme 4.3 : Boucle de chainage de transitions

1
2
3
4
5
6

Données :
A:Tensemble des agrégats d'événements
So : 'ensemble des états initiaux
nouveaux :les nouveaux états restant a explorer
S : les états déja atteints
nouveaux — Sy
S—¢
tant que nouveaux # S faire

S — nouveaux

pour chaque a € A faire

t nouveaux — (a+ Id)(nouveaux)

4.3.2 Réseaux de Petri place/transition

Dans cette section, nous montrons comment sont utilisés les SDD pour géné-

rer 'espace d’états d'un modele. Nous utiliserons a cette fin les réseaux de Petri
place/transition, définis comme suit :

Définition 4.3 : Réseau de Petri places/transitions

Un réseau de Petri place/transition R est un n-uplet (P, T, Pre, Post, My)
ou:

— P estun ensemble fini de places;

— T estun ensemble fini de transitions;

Pre, la matrice d’incidence arriere définie par Pre: P x T — N;

Post, la matrice d’incidence avant définie par Post: P x T — N;

— My < NP est le marquage initial du réseau.

Pre(p,t) contient la valeur entiére n associée a 'arc allant de p a ¢ et
Post(p, t) contient la valeur entiére n associée a I'arc allantde ta p

Une transition ¢ € T est dite « franchissable » a partir d'un marquage M si
et seulement si Vp € BM(p) = Pre(p, t). Si t est franchissable, son fran-
chissement méne au marquage M’ :

VpeP M'(p) = M(p) — Pre(p, t) + Post(p, t)

On note *t 'ensemble des places p; tel que Pre(p;,t) >0 et t* I'ensemble des

places p; tel que Post(pj, ) > 0.

Lensemble des états accessibles d'un réseau de Petri est calculé en effectuant

la fermeture transitive du marquage initial par la relation de franchissement dé-
crivant ce réseau. Nous montrons ici comment est écrit cette relation.
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La figure 4.8 présente la modélisation en réseaux de Petri d'un systeme simple
de client-serveur. Le client C envoie une requéte asynchrone au serveur S, puis at-
tend une réponse de ce méme serveur apres traitement du message par ce dernier
(place S»), toujours de maniére asynchrone.

Oa  =Q

M
4] l‘2|:|
Qe =0
R
13 <—Q Iy

FIGURE 4.8 — Modele d’'un client-serveur en réseaux de Petri

La premiere étape consiste a en définir 'espace d’états initial, donc le mar-
quage initial de chaque place. Plusieurs encodages sont possibles : on peut consi-
dérer par exemple que les variables représentent les jetons, et la valeur de ces
jetons indique leurs positions dans le réseau de Petri. Nous utiliserons ici les
places comme variables, les valeurs de ces dernieres seront donc les marquages
des places. Si nous positionnons le marquage de C; et de S; a 1 et de toutes les
autres places a 0, un SDD M, correspondant au marquage initial est :

1 0 0 0 1 0
G H@H@H@H@{}@{} -

Il existe autant de SDD possibles pour cet encodage qu’il y a d’ordres de va-
riables possibles. Une fois ce marquage défini, il faut mettre en place la relation de
franchissement, qui se base sur les transitions du réseau de Petri. A cette fin, nous
utilisons deux homomorphismes h~ et h™ :

Homomorphisme 4.3 : ™

s w=p:w {n—-m|nesnn=m} 1d
h(pmw-—=) = )
P {w#p:w—s»h‘(p,m)

h™(p,m)([1]) =[o]



4.3. Génération d’'un espace d’état

Homomorphisme 4.4 : h*

s w:p:wmld
h (p,m)(w—) = s
w#p:w—h*(p,m)

h*(p,m)([1])  =[o]

La relation de franchissement est décrite arc par arc du réseau de Petri. A
chaque transition # est associée une série d’homomorphismes h* et h™.

Lhomomorphisme /™ (p, m) a pour réle de sélectionner les marquages M(p)
de la place p tel que M(p) = Pre(p, t) et de mettre a jour le marquage de p par
M(p) — Pre(p, t) sile franchissement est autorisé. Si jamais {n — m|n € sA n = m}
renvoie un ensemble vide, alors cela signifie que la séquence n’est pas reconnue.
Dans ce cas, cela implique qu’elle se termine par [o], et donc qu’elle n’est pas re-
présentée. Chomomorphisme h* (p, m) augmente le marquage de la place p de m
jetons.

Pour décrire compléetement une transition d'un réseau de Petri, il faut com-
poser 'ensemble des homomorphismes h* et h™ la décrivant. La transition ¢ est
encodée par 'homomorphisme h; suivant (Oyex représentant les compositions
successives de tous les x) :

ht = OpiEt°h+(pi)POSt(pi7 t))OOpiE‘th_(pi»Pre(pi; t))

Les homomorphismes i~ sont appliqués en premier afin de sélectionner tous
les marquages permettant de franchir ¢ et de retirer les jetons dans les places en
entrée. Ensuite les homomorphismes h* augmentent le marquage des places en
sortie.

Par exemple, 'homomorphisme décrivant la transition #; de la figure 4.8 est le
suivant:

hy =h"(Cy,1)oh™ (M, 1) o h™ (Cy, 1)

Lapplication de cet homomorphisme sur My donne :

0 1 1 0 1 0
@@ —®—®—&—® {1

11 faut ensuite appliquer I'ensemble des transitions. Pour cela, il suffit de faire
I'union des homomorphismes décrivant les transitions et de les appliquer dans
une fermeture transitive :

H=()_ h,+Id)*

tieT
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Lhomomorphisme complet pour le modele de la figure 4.8 est donc le suivant :

Hg = (htl + ht2 + ht3 + ht4 +1d)*

Lapplication de Hs sur My donne le SDD suivant qui encode les 4 états pos-
sibles du systeme :

1
}@{}@{O}®{O}@{O}O

@@
X X X
@ {0} 0

/R\{}@{l}@{O} )

Nous avons présenté ici des homomorphismes permettant de traiter des ré-
seaux de Petri place/transition. Il est possible de traiter des cas plus complexes,
tels que des arcs inhibiteurs ou des capacités. Ces extensions sont décrites en dé-
tail dans [CEPA*02].

La forme de cette relation de franchissement finale n’est pas spécifique aux ré-
seaux de Petri. Elle correspond a ce que 'on trouve dans I'algorithme 4.2 : une fer-
meture transitive d’événements. Nous verrons au chapitre suivant comment nous
obtenons automatiquement un effet de saturation en nous appuyant sur cette
forme générale.

4.4 Saturation

Un probléme propre au model checking symbolique est I'effet de « pic ». Le
calcul du diagramme de décision représentant I’espace d’états final d'un systéme
passe par la génération d'un grand nombre d’états dont les encodages en dia-
grammes de décision ne seront pas présents dans la représentation finale. Cela
peut empécher la terminaison du calcul en utilisant trop de mémoire.

Il existe plusieurs manieres de s’attaquer a ce probleme. La premiére possibi-
lité est de considérer les variables : leur ordre influe sur cet effet de pic, ainsi que
sur la taille de la représentation finale. Cependant, ce probléme est connu pour
étre NP-complet [BW96]

Il est aussi possible de travailler sur I'encodage du systéme (par exemple, 'en-
codage d'un réseau de Petri place/transition peut se faire en utilisant les places ou
les jetons comme variable). Citons par exemple [CLY07] qui utilise les invariants
d’'un réseau de Petri afin de fusionner des variables.

Une autre solution est de chercher a appliquer de la maniere la plus efficace
les événements qui s’appliquent sur le systéme vérifié. Nous avons ainsi vu en
section 4.3 différentes manieres d’appliquer les événements du systeme vérifié.
Citons aussi [GV01] qui bloque I'évolution d'une variable jusqu’a obtenir un point
fixe sur le reste du diagramme de décision, répétant le processus sur toutes les
variables jusqu’a la génération complete.
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FIGURE 4.9 - Illustration schématique de la saturation

La saturation fait partie de cette classe de solutions. L'idée de base est de calcu-
ler des points fixes locaux (« saturer »), en partant des feuilles d'un diagramme de
décision pour remonter jusqu’a la racine, tout en re-saturant les nceuds inférieurs
dés qu'un nceud est modifié (figure 4.9).

Nous exposons dans cette section le mécanisme de saturation. Nous le pré-
sentons d’abord pour les MDD, puis pour les SDD.

4.4.1 MDD

La saturation est apparue initialement dans [CLS01b]. La premiére version né-
cessitait de créer une partition du modele d’entrée, un réseau de Petri, de maniére
a ce que chaque partie possede un espace d’états local dont on puisse déterminer
les états potentiels, calculés explicitement avant la génération globale. Il faut donc
que ces états potentiels soient en nombre finis.

Nous nous basons sur [CMS03] qui s’affranchit de cette contrainte en décou-
vrant a la volée les états locaux. Ce mécanisme est implémenté dans le model che-
cker SMART [CMO04].

Le principe général est de ne pas considérer les relations de transition
comme étant monolithiques. Au contraire, il faut créer des partitions de ces rela-
tions. [CLS01b] s’appuie pour cela sur une représentation de Kronecker [Pla85] 4.
Ce découpage a pour but d’identifier les parties d'une relation s’appliquant aux
mémes variables du diagramme de décision et de les représenter selon une forme
disjonctive : une somme d’événements disjoints pouvant étre appliqués indépen-
damment.

Ce découpage implique que I'espace d’états peut étre généré en tirant les évé-
nements du systeme dans n'importe quel ordre, a la condition que chaque événe-
ment soit appliqué jusqu’a obtention d'un point fixe. Cette liberté permet de sé-

4. Cet encodage est inspiré de ce qui se fait pour les modeéles stochastiques
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lectionner les événements a tirer exhaustivement pour qu'un nceud de MDD soit
saturé. Cela signifie qu’il a atteint un état tel qu'’il est impossible de le faire évoluer
tant que d’autres événements plus globaux au systéme n’ont pas été tirés. Ces évé-
nements sont ceux qui touchent les autres nceuds. Ensuite, I'évaluation étant faite
en profondeur, le fait qu'un nceud soit saturé indique que tous ses successeurs le
sont.

Une caractéristique d'un nceud saturé est qu’il y a de bonnes chances qu'’il
existe dans I'espace d’états final, alors qu'un nceud non saturé ne le sera jamais.
C’est pourquoi I'évaluation d'un sous-ensemble d’événements est tiré exhausti-
vement jusqu’a stabilisation.

Concretement, les composantes du modele sont agrégées en sous-systémes,
chacun avec leurs espaces d’états locaux potentiels. Chaque variable du MDD re-
présente un des ces sous-systémes. Les valeurs des variables indiquent 1'index
d’'un état dans l'espace d’états local. Lespace d’états potentiels global est donc
vu comme un produit cartésien des espaces d’états de ses composantes.

La relation est éclatée par événement et par niveau d’application (c’est a dire
par variable dans le MDD) pour obtenir une forme disjonctive. Celle-ci est ensuite
encodée par un ensemble de matrices creuses °. Chaque matrice représente 1'évo-
lution de 'espace d’états d'un sous-systeme.

Ces matrices nécessitent de connaitre a 'avance les états potentiels que
peuvent atteindre les sous-systemes. En effet, une entrée a 1 dans une matrice
alaligne i et ala colonne j indique qu'’il est possible de passer de I'état i a I’état
j du sous-systeme correspondant. Dans [CLMO7], les auteurs utilisent par sim-
plification les invariants des réseau de Petri pour en déduire les bornes des mar-
quages. Celaleur permet de connaitre les états potentiels de chaque sous-systeme.
Dans [CMS03], ces matrices sont mises a jour a la volée lors de la découverte de
nouveaux états locaux d'un sous-systeme, ce qui est un processus complexe.

Une fois la relation de transition définie, la saturation est effectuée en suivant
'algorithme de la figure 4.10, que nous avons repris tel quel de [CLMO07].

Les deux routines importantes de cet algorithme sont Saturate et Fire, les
autres étant des fonctions utilitaires pour effectuer une recherche dans une table
de hachage, construire un MDD, etc. Ces deux routines sont mutuellement récur-
sives.

Saturate a pour role de saturer un nceud p déja existant. Elle commence par
saturer tous les successeurs en appellant Fire, puis sature le niveau courant en
le modifiant directement. Quant a Fire, elle calcule les nouveaux nceuds succes-
seurs de p, qu’elle sature en appelant récursivement Saturate avant de les rendre
alaroutine appelante.

Les résultats rapportés dans [CLMO07] sont excellents. Par exemple, la généra-
tion del'espace d’état de la modélisation d'un protocole de verrouillage en anneau
s’exécute en 0,4s alors que NuSMV prend plus de 8000s et Cadence SMV plus de
11000s. Le diner des philosophes pour 100 philosophes s’exécute en 0,4s contre

5. Ces matrices sont en réalité encodées a I’aide de MDD a 2k variables, a la maniere des BDD
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Generate(in s : array [1..K] of lcl) : node

Fire(in « : evnt, q : node) : node

Build an MDD rooted at r, in UT[K], encod-
ing NV (s) and return r.

1. declare r, p: node;
2. declare [ : lvl;

3. p—1;

4. for! =1to K do

5. r < NewNode(l);
6. r[s[l]] —p:

7. Saturate(r);

8. pen;

9. return r;

Saturate(in p : node)

‘ Saturate node p and put it in UT [p.lvl].

1. declare « : evnt;
2. declare f, u : node;

3. declare 1, j : lcl;

4. declare F : set of evnt;

5. .7:<—6p,lvl;

6. while F # () do

7. o« Pick(F);

8. foreach i € Locals(ca, p) do
9. |« Fire(a, pli]);

10. foreach j € Np 1u1,0(i) do
11. u < Union(f,plj]);
12. if u # p[j] then

13. plj] — u;

14. F — Eplvl;

15. p « Check(p);

Return s s.t. B(s) = N2, (Na(B(q))). Itis
called with g.lvl < Top(«).

1. declare f, s: node;

. declare i, j: lcl;

. if ¢.lvl < Bot(«) then return g;
. if Find(FC|q.lvl],(¢,c),s) then return s;
s <« NewNode(q.lvl);

. foreach i € Locals(c, q) do
|« Fire(a, ¢[i]);

foreach j € NV, (i) do

9. slj] — Union(fslj));
10. Saturate(s);

11. Insert(FClq.lvl], (q, ), s);
12. return s;

Locals(in « : evnt, p : node) : set of lcl

Union(in p : node, q : node) : node
Assuming that p.lvl = g.vl = [, build an
MDD rooted at s encoding B(p) U B(g), and
return s, which is in UT'[I].

—

. declare i : lcl;
. declare s: node;
if p = 2,101 OF p = q then return ¢;
if ¢ = 24.101 then return p;
. if Find(UC[p.lvl],{p,q},s) then return s;
s « NewNode(p.lvl);
fori = 0tonpy—1do
sli] — Union(pli]. ali);
. 8« Check(s);
. Insert(UC[p.ll],{p, ¢}, s);
. return s;

—So®NoUE LD

—_—

Return {i € S; : pli] # zi—1 AN (1) # 0},
the local states in p, a node at level [, that are on
a path to 1 and locally enable «. In particular,
if p is a duplicate of z;, return ().

NewNode(in [ : lvl) : node

Create node p at level [ with arcs set to z;_1,
return p.

Check(in p : node) : node

If p[0] = -+ = p[ni—1] = 21, delete p, a
node at level [, and return z;, since B(p) is 0.
If p duplicates ¢ in UT'[l], delete p and return
q. Otherwise, insert p in UT[l] and return p.

Insert(inout tab, in key, v)
‘ Insert (key, v) in hash table tab.

Find(in tab, key, outv) : bool

If (key, x) is in hash table tab, set v to x and
return true. Otherwise, return false.

Pick(inout F : set of evnt) : evnt

‘ Remove and return an element from F.

FIGURE 4.10 — Saturation par [CLMO07]
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160s et 385s pour NuSMV et Cadence SMV respectivement. Les gains en mémoire
sont du méme ordre : les pics mémoires sont généralement inférieurs en ordre
de grandeur par rapport aux deux model checkers basés sur SMV. Nous invitons le
lecteur intéressé a consulter les tableaux de résultats de [CLMO7].

En résumé, la procédure de saturation a pour role d’amener les nceuds d'un
MDD au plus proche de leurs formes finales, en travaillant du bas vers le haut, le
plus rapidement possible. Aussi, cette version de la saturation est dédiée au calcul
d’accessibilité.

4.4.2 SDD

La création de nouveaux nceuds SDD est coliteuse a cause de la procédure de
canonisation. Des nceuds temporaires inutiles auront donc comme effet d’aug-
menter le temps de calcul, en plus de participer a I'effet de pic.

Pour illustrer ceci, considérons 'opération h = (Inc(d,2) + Id)* ou Inc est dé-

fini en 4.1. L'application de & sur dg de la figure 4.11 va produire 'application de h

{1} {1} . {1} A . . . .
sur a —, b —, puis ¢ — sans entrainer de modifications. La modification ne

. s s 0 ., s 'l
se fera que sur le dernier nceud, c’est a dire d 9, Lapplication de h n’étant pas
terminée, puisqu’il faut atteindre un point fixe, il faut procéder a une nouvelle ap-
plication de h. Le probleme des canonisations inutiles apparait alors : cette nou-

velle application va se faire a nouveau au sommet de 61, c’est a dire a W, Retour-
ner a ce sommet implique de devoir canoniser les nceuds a, b et c. Or ils n'ont
subi aucune modification, mais ils doivent étre stockés indépendamment, car ils
sont nouveaux puisqu’ayant des successeurs différents. Finalement, a 1'étape (5)
de’évaluation 8, ils n’ont toujours pas été modifiés. Cela signifie donc qu’a chaque
itération, il a fallu les canoniser inutilement. Sur la figure 4.11, tous ces nceuds sont
encadrés.

La saturation va permettre d’éviter la création de ces nceuds inutiles. [CTMO05]
adapte la saturation aux SDD. Le principe général reste le méme : la loca-
lité de chaque évenement de la relation de transition est déterminée. Une
table TopTrans référence la plus haute variable que modifie un événement.
TopTransli] contient un homomorphisme qui est la somme des homomor-
phismes de toutes les transitions ¢ telles que le plus haut niveau d’application de
t estla variable i, et de Id.

Ensuite, un homomorphisme particulier est en charge de parcourir le SDD. A
chaque variable il consulte la table TopTrans pour connaitre les événements a
appliquer en point fixe sur les niveaux inférieurs afin de les saturer.

Dans le cas d'un espace d’états encodé a 'aide d'un SDD hiérarchique, il faut
séparer les transitions «locales » des transitions de « synchronisation ». Les pre-
mieres sont celles qui s’appliquent uniquement a un module encodé par un SDD
imbriqué. Les secondes sont celles qui s’appliquent a plusieurs modules. La re-

6. Deux étapes restent en réalité a effectuer pour atteindre le point fixe, mais elles ne changent
rien au raisonnement
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1 1 1 0
f i} {1} {1}\ {1}

@ 8= 1neto = |(@=—AB—HJ)—@ !
1 1 1 0,1

1 1 1 1,2
@) 85=Inc6n) = |(a) } 0 L (o) m @ w2

\. y,

1 1 1 0,1,2
6) 61=05+0,= (a) { ® o ® W~ 012

FIGURE 4.11 — Neeuds inutilement créés (encadrés) lors de I’évaluation de h = (Inc(d,2) +
Id)*

lation de transition est ensuite écrite de maniére a ce que les transitions locales
saturent les composants sur lesquels elles s’appliquent, avant de tirer les transi-
tions de synchronisation qui modifient plusieurs modules a la fois.

Nous reproduisons a la figure 4.12 les performances telles qu’elles appa-
raissent dans [CTMO5]. Ce tableau compare les performances de PNDDD, |'outil
implémentant la saturation SDD, a celles de SMART et NuSMV. Les performances
sont treés bonnes, tout comme SMART, PNDDD gagne en ordre de grandeur sur les
résultats de NuSMV.

Proche des SDD, citons [Tov08, HST09] qui implémentent aussi un mécanisme
de saturation. Ils utilisent une autre variante des diagrammes de décision, les In-
terval Decision Diagrams [ST98]. Ces derniers sont assez proches des SDD par le
fait qu’ils encodent des ensembles de valeurs sur les arcs. Toutefois, ils ne sup-
portent pas la hiérarchie car le domaine des variables est limité a N. Le principe
général reste le méme : tant qu'il est possible de faire évoluer un niveau d’un dia-
gramme de décision, les opérations s’y appliquant sont répétées jusqu’a obtenir
un point fixe. A 'inverse des SDD, cette variante utilise des diagrammes de déci-
sion pour encoder les relations de franchissement.
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final total PNDDD SDD|NuSMV [SMaRT

Model N States SDD [DDD| SDD | DDD time time time
(#) (#) # | & | @ (#) (sec) (sec) | (sec)

Philosophers || 100 | 4.97+62 398 | 21 | 2185 70 0.21 990.8 | 0.43
200 | 2.47+125 | 798 | 21 | 4385 70 0.43 18129 | 0.7

1000| 9.18e+626 |3998 | 21 | 21985 | 70 2.28 - 5.9

5000| 6.52+3134 |19998| 21 |109985| 70 11.7 - 83.7

Ring 10 | 8.29¢+09 61 | 44 | 2640 | 150 0.4 6.1 0.11
15 | 1.65e+16 | 288 | 44 | 8011 | 150 1.21 2853 | 0.29

50 | 1.72e+52 |2600| 44 |238400| 150 34.01 - 5.6

FMS 25 | 8.54e+13 55 | 412 | 346 | 11550 0.26 41.6 0.36
50 | 4.24e+17 | 105 | 812 | 671 |38100 1.02 17321 | 1.33
80 | 1.58e+20 | 165 |1292| 1064 | 89760 2.59 - 4

150 | 4.8e+23 305 |2412| 1971 |294300 10.52 - 20.7

Kanban 10 | 1.01e+09 15 | 46 | 129 592 0.02 ? 0.48
50 1.04+16 55 | 206 | 1589 | 9972 1.08 ? 43

100 | 1.73e+19 | 105 | 406 | 5664 | 37447 8.79 ? 474

200 | 3.17e+22 | 205 | 806 | 21314 |144897 93.63 ? 13920
Lotos [8] N/A [9.79474e+21| 326 | 759 |125773| 34298 265.28 ? ?
AGV [14] N/A [3.09658e+07| 12 | 34 | 135 234 0.01 ? ?
AGY Controlled || N/A [1.66011e+07| 95 | 124 | 2678 | 349 0.38 ? ?

FIGURE 4.12 - Performances de PNDDD

4.5 Problématiques

La saturation est certainement a I’heure actuelle la technique de franchisse-
ment des transitions d'un systéme la plus efficace. Elle apporte des gains de temps
et de mémoire possiblement exponentiels. Cela est dii au fait qu’elle évite la créa-
tion de nceuds temporaires qui ne seront pas utiles au diagramme de décision
final.

Pourtant, les méthodes présentées ne sont pas sans inconvénients. [CMS03]
nécessite de connaitre les bornes des systémes vérifiés ou alors utilisent des tech-
niques complexes de mise a jour des matrices représentant la relation de franchis-
sement. De plus, les états locaux potentiels sont représentés explicitement dans
une structure externe au MDD. Cela peut poser probleme s’il y a trop d’états lo-
caux pour un sous-systéme. Les auteurs précisent d’ailleurs a ce propos qu’il est
nécessaire de découper plus finement le systéme le cas échéant.

De plus, cette méthode n’est pas capable de discerner au sein d'une transition
des sous-éléments pouvant eux-aussi participer a la saturation. Par exemple, des
compositions de transitions seront traitées d'un seul bloc, empéchant d’appliquer
plus efficacement chaque opérande.

Quant a [CTMO05], son principal inconvénient est que les homomorphismes
permettant la saturation sont écrits spécifiquement pour les réseaux de Petri. Gé-
rer un nouveau formalisme nécessite donc de développer de nouveaux homomor-
phismes, pensés pour créer un effet de saturation. Ce n’est pas une tache aisée car
comprendre en détail la saturation nécessite de maitriser completement les dia-
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grammes de décision sous-jacents.

Un inconvénient commun a ces deux variantes est qu’elles ne s’appliquent
que sur une seule fermeture transitive extérieure permettant de traiter I'accessibi-
lité. Or la vérification de formules de logiques temporelles nécessite une série de
point fixes imbriqués.

De plus, l'utilisation des diagrammes de décision ne se limite pas au model
checking. Or les solutions de la littérature présentées ici se cantonnent a cette
problématique. Les homomorphismes offrent déja un mécanisme général de ma-
nipulation des diagrammes de décision. Il faut donc en tirer partie afin d’étre en
mesure de proposer ce phénomeéne de saturation a tout type d'utilisation.

Nous proposons dans le chapitre suivant des méthodes permettant de géné-
raliser la saturation a certaines formes de fermeture transitive, exprimées a I'aide
d’homomorphismes. Nous montrerons aussi comment nous automatisons la sa-
turation sans imposer aux utilisateurs quoi que ce soit qu’ils ne connaissent déja
pour écrire les opérations adaptées a leurs formalismes, tout en éliminant les in-
convénients énoncés ci-dessus.






CHAPITRE

Saturation automatique

Dans ce chapitre, nous présentons la deuxieme contribution majeure de ces
travaux qui est la saturation automatique sur les SDD. Deux publications ont dif-
fusé en partie cette contribution : [HTMKO08] et [HTMKO09].

La saturation présentée a la section 4.4 page 82 permet des gains possiblement
exponentiels aussi bien en temps qu’en espace mémoire. Cependant, sa mise en
ceuvre requiert des connaissances tres avancées sur les diagrammes de décision
manipulés. Ecrire la relation de transition correspondant a un formalisme et de
I'adapter aux diagrammes de décision étant déja complexe, on ne peut espérer
demander au concepteur d'un formalisme de prendre également en compte ce
phénomene de saturation. De ce fait, il faut pouvoir fournir aux utilisateurs de
diagrammes de décision un mécanisme permettant d’automatiser le processus de
saturation.

Lidée générale de la saturation est d’appliquer les parties locales d’une rela-
tion de transition a un nceud d’'un diagramme de décision jusqu'a atteindre un
point fixe. Tant qu'un nceud se voit modifié, I'évaluation est propagée vers le bas
du diagramme de décision. Lorsqu’'un point fixe est atteint, I'évaluation remonte
au nceud supérieur.

La saturation repose sur deux idées :

— le point fixe;

— lalocalité d'une opération.

Lidentification de ces principes dans une relation de transition serait ainsi a
méme de fournir les informations nécessaires pour en automatiser la transforma-
tion afin d’obtenir cet effet de saturation.

La structuration des homomorphismes, c’est a dire un ensemble d’opérations
(homomorphismes inductifs) liées entre elles par des opérateurs (union, intersec-
tion, etc.) va permettre de détecter des motifs que I'on pourra transformer afin de
produire un effet de saturation.

Le travail présenté ici manipule I'arbre de syntaxe abstraite (Abstract Syntax
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Tree : AST) des homomorphismes que I'utilisateur a fourni afin d’en produire un
nouveau, a la sémantique équivalente, permettant la saturation.

Ce chapitre décrit ces identifications et I'utilisation des informations obtenues
dans le but d’atteindre la saturation automatique. De plus, nous généralisons la
saturation en utilisant des informations que les techniques de la littérature n’ex-
ploitaient pas.

Produire la saturation automatique va se faire en plusieurs étapes :

1. Déterminer la localité des homomorphismes (section 5.1)
2. Identifier des homomorphismes remarquables (section 5.2)

3. Combiner ces informations afin de procéder a une réécriture de 'AST (sec-
tion 5.3)

La section 5.4 présente les résultats obtenus, puis la section 5.5 présente un
formalisme de modélisation créé pour tirer parti des SDD. Enfin, nous concluons
sur la saturation automatique en section 5.6

5.1 Propagation et domaines d’application des
homomorphismes

Comme vu en section 4.4 page 82, de nombreuses applications d’homomor-
phismes sont faites inutilement. En connaissant les variables sur lesquelles ces
opérations s’appliquent, il est possible de les éviter, permettant ainsi de limiter le
nombre de création de nouveaux nceuds.

A cette fin, nous introduisons deux mécanismes d’identification des variables
touchées par une opération. Le premier, section 5.1.1, travaille de maniere dyna-
mique a I'évaluation tandis que le deuxiéme, section 5.1.2, travaille de manieére
statique et est utilisé a la construction de I'AST.

Ensuite, nous définissons une classe particuliere des homomorphismes, les
sélecteurs, en section 5.1.3.

5.1.1 Invariance locale et propagation

Nous définissons ici la brique de base rendant la saturation automatique pos-
sible. Le but de la saturation étant d’éviter des applications inutiles, nous avons
besoin de connaitre la plus haute variable sur laquelle s’applique une opération.
Dans ce but, nous définissons les homomorphismes localement invariants :
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Définition 5.1 : Homomorphisme localement invariant
Un homomorphisme / est localement invariant a une variable w si et
seulement si :

Vé=(w,ma)eS, h®= Y o=>h@)

(s,0"Yea

Concretement, cela signifie que I'application de & ne modifie pas la structure
des nceuds de variable w, et que h n’est pas modifié lorsqu’il parcourt ces nceuds.
La variable w n’est donc jamais lue ou écrite par h. Il est a noter que I’homomor-
phisme Id estlocalement invariant quelle que soit la variable. Pour un homomor-
phisme inductif & localement invariant a w, cela signifie que h(w L=w>h1
est donc possible de propager 'homomorphisme jusqu’a son site d’application le
plus haut dans le SDD (figure 5.1 ).

h o q o

@) (@)

FIGURE 5.1 — Propagation de 'homomorphisme £, localement invariant a

Pour connaitre cette information d’invariance locale, les homomorphismes
doivent fournir le prédicat V(h,w). Celui-ci est vérifié si h est localement inva-
riant a w. Cette information minimale sera utilisée pour réordonner I'application
des homomorphismes pour produire la saturation.

Il n’est pas difficile pour un concepteur d’ homomorphisme inductif de fournir
ce prédicat, puisqu’en réalité il connait déja les variables sur lesquelles ils s’ap-
pliquent. Cela simplifie méme I’écriture des homomorphismes, puisque la propa-
gation est séparée des applications réellement effectuées.

Remarque
Par défaut, si V n’est pas indiqué dans la définition d'un homomorphisme,
alors ce dernier n’est jamais localement invariant.

Par exemple, considérons les homomorphismes h~ (homomorphisme 4.3
page 80) et k" (homomorphisme 4.4 page 81). En utilisant le prédicat V, nous pou-
vons les réécrire de la maniere suivante :
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Homomorphisme 5.1: i~

{n—m|nesann=m}

h™(p, m)(w =) = LSRR, 1
h™(p,m)([1]) =[o]

V(h,w) = WEp

Homomorphisme 5.2: h™*

{n+mlnes}

h* (p, m)(w =) = S g

h* (p,m)([1]) =[o]

V(ht,w) = W#p

Lapplication d'un homomorphisme inductif ¢ a 6 = (w, s, @) est normalement
définie par ¢(0) = X (5 5yeq Plw i»)(5’ ). Mais quand @ est localement invariant a
w, le calcul de cette union devient Y s 51yeq @ = ®(8"). Cela revient donc 2 propa-
ger |’évaluation d'un homomorphisme sur les successeurs d'un nceud pour lequel
I’homomorphisme est localement invariant.

Tous les homomorphismes « opérateurs » (union, composition, etc.) sont
quant a eux localement invariants a une variable w si toutes leurs opérandes sont
eux aussi localement invariants a w. Par exemple, pour la composition h = h; o hy,
V(h,w) < V(h,w) AV (hy,w).

Le fait que ces homomorphismes soient locaux en fonction de leurs opérandes
dérive de la définition des operations ensemblistes sur les SDD. Par exemple, dans
le cas de I'union et de deux homomorphismes % et h' localement invariants a la
variable w, nous avons : V6 = {(w,m,a) €S,

(h+h)(8) = h(8) + I (5)
W= Y o>hG)+ Y o>n©)

(s,0Yea (s,0Yea
@= Y w>he)+R©E)
(s,0"Yea

@)= Y o> h+h)©)

(s,0"Yea
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Le passage de (1) a (2) correspond a la canonisation des SDD. Celui de (2) a (3)
correspond a la propriété de linéarité.

Ceci permet aux homomorphismes opérandes de ces opérateurs de descendre
en un seul groupe tant qu’ils sont localement invariants. Deés qu’ils ne se pro-
pagent plus, alors le mécanisme d’évaluation standard est utilisé. La descente
groupée implique de meilleurs temps et une moindre consommation mémoire
puisque des applications inutiles sont évitées.

D’un point de vue technique, 'invariance locale nous permet de créer un nou-
veau nceud en copiant directement la structure du nceud original et de modifier
cette copie. En effet, 'application de ¢ enlévera au pire quelques arcs. Si ¢(8’) pro-
duit le terminal [0], nous supprimons I'arc y menant. Autrement, si deux évalua-
tions ¢(6') et ¢p(6") retournent le méme résultat, nous devons fusionner les deux
arcs y menant en un arc étiqueté par 'union de leurs valeurs.

Notons que si la propagation d'un homomorphisme ne permet pas, a elle
seule, d’obtenir l'effet de saturation, elle engendre mécaniquement une optimi-
sation non négligeable. En effet, comme cela a été vu a la section 4.4 page 82, ap-
pliquer une opération a un nceud implique une procédure de canonisation coti-
teuse. De ce fait, méme si une opération ne modifie pas le niveau courant, son
application aux niveaux inférieurs oblige a canoniser le niveau courant. Le fait de
propager une opération jusqu’'a son niveau le plus haut d’application permet de
n’effectuer cette canonisation que lorsque I'évaluation de 'homomorphisme sera
terminée et revenue a son plus haut niveau d’application.

Un autre avantage est une meilleure utilisation du cache d’applications des
homomorphismes. En effet, celui-ci est sollicité a chaque application et une en-
trée sera créée pour chaque nouvelle application. Donc le fait de ne pas appliquer
une opération a un niveau auquel elle n’apporterait aucune modification permet
d’éviter ces entrées inutiles dans le cache. De plus, la propagation par blocs im-
plique qu'une seule entrée dans le cache représentera les homomorphismes grou-
pés. D’'un point de vue pragmatique, cela évite une utilisation inutile de la mé-
moire et entraine donc moins de procédures de récupérations de mémoire al'aide
d’'un ramasse-miettes, ce qui ameéne inévitablement un gain en temps.

Ce prédicat est dynamiquement évalué lors de 'application d'un homomor-
phisme. Cela est nécessaire car les SDD peuvent contenir des séquences de lon-
gueur variable dont la taille évolue au cours du temps.

5.1.2 Domaine d’application

SiI'invariance locale est tres utile a certaines réécritures permettant la satura-
tion automatique, elle ne permet pas de connaitre la commutativité de deux opé-
rations. Pour connaitre cette information , il est nécessaire d’avoir connaissance
del’ensemble des variables sur lesquelles s’appliquent ces opérations, au moment
de leurs constructions. Or I'invariance locale n’est évaluée que lors de la descente
des homomorphismes sur les SDD manipulés.

Si jamais deux opérations n'ont aucune variable en commun, alors il est pos-
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sible d’inverser leurs évaluations. Nous introduisons a cette fin le domaine d’ap-
plication d’'un homomorphisme :

Définition 5.2 : Domaine d’application
Le domaine d’application d'un homomorphisme ki, noté D(h), est I'en-
semble des variables w; € Var tel que

D(h) = Var \ {w;|V(h,w;)}

Remarque

Le domaine d’application par défaut d'un homomorphisme est Var, 'en-
semble des variables. Nous l'indiquerons dans les définitions d’homo-
morphismes seulement si ces derniers s’appliquent sur un sous-ensemble
strict de Var.

Cette définition plus générale de l'invariance locale, puisque définie pour
toutes les variables, nous offre plus d’informations car elle permet de comparer
deux homomorphismes par leurs domaines. Cela nous permet de déterminer si
deux homomorphismes sont indépendants I'un de 'autre.

De méme que pour I'invariance locale, chaque homomorphisme opérateur
possede le méme domaine d’application que ses opérandes.

A la différence de I'invariance locale seule, cette information est demandée
aux homomorphismes a leurs constructions. Elle est donc purement statique.
Dans le cas de SDD a structure contante, c’est a dire sans séquence de longueur
variable, les informations fournies par 'une et par I'autre sont strictement iden-
tiques (puisque V énumeérera toutes les variables non touchées a I'évaluation).
Par contre, s'il existe des séquences de longueur variable, alors le domaine d’ap-
plication sera une sur-approximation. Un homomorphisme inductif devra en ef-
fet fournir comme domaine d’application I'intervalle allant de la variable la plus
haute qu'il modifie jusqu’au terminal [ 1], puisqu'il lui est impossible de connaitre
les variables qui seront possiblement touchées par les homomorphismes qu’il
pourrait générer.

Lindépendance de deux homomorphismes nous permettra de les réordonner
au sein des compositions afin de rapprocher les opérations s’appliquant sur les
mémes variables (section 5.3.2)).

5.1.3 Homomorphisme sélecteur

Lexpérience aidant, nous nous sommes apercus que bien souvent des homo-
morphismes étaient écris uniquement a la seule fin de « sélectionner » des che-
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mins. Ou encore, d’autres effectuent un filtrage sur les valeurs portées avant de les
modifier. Dans ce dernier cas, il serait possible d’écrire ces homomorphismes en
deux opérations : 'une effectuant le filtre, et agissant ainsi en tant que sélecteur,
I'autre procédant a la transformation des valeurs filtrées.

Les formules de la logique temporelle CTL en sont un bon exemple, puis-
qu’elles ont pour role de filtrer les états jusqu’a obtenir ceux respectant un en-
semble de propriétés recherchées.

Il est donc devenu nécessaire de rendre disponible un mécanisme permettant
aux concepteurs d’homomorphismes d’identifier clairement cette particularité.
Cette propriété permettra de détecter des motifs pour lesquels une optimisation
est possible.

Nous introduisons donc le prédicat S indiquant qu'un homomorphisme est
un sélecteur. Un tel homomorphisme est défini de la maniere suivante :

Définition 5.3 : Sélecteur
Un homomorphisme & est un sélecteur si et seulement si

YO €S, h(d) <o

Autrement dit, un homomorphisme vérifie S s’il ne renvoie qu'un sous-
ensemble des ensembles rencontrés sur tous les chemins d'un SDD.

Remarque
Le prédicat S sera indiqué dans la définition d'un homomorphisme seule-
ment si ce dernier est un sélecteur.

A titre d’exemple, considérons ’homomorphisme Inc défini en 4.1 page 75.
Sonrodle est d'incrémenter toutes les valeurs d’'une variable d’'un chemin, et ce tant
qu’elles sont inférieures a une certaine valeur. Nous pouvons donc réécrire Inc en
Inc'oLeq ol Inc' ne fait qu'incrémenter les valeurs et Leq ne fait que sélectionner
les valeurs inférieures a un seuil :

Homomorphisme 5.3 : Inc’

{x+1|x€es}
=W —

Inc (@) Inc'

Inc([1]) =[1]



98

Saturation automatique

Homomorphisme 5.4: Leq

{x|xesnx<n}
—_—

Leq(v,nm)(w )

Leqv,n)([1])  =[1]

Leq

D(Leq) = {v}
S(Leq) = T

Les sélecteurs offrent plusieurs avantages. Considérons un homomorphisme
sélecteur & et g un homomorphisme quelconque , Vo € S :

(1) h*(8) = h(5)
2) (h+1d)(8) = 1d(5)

Le point fixe sur un sélecteur (1) ne présente aucun intérét car une fois que
ce dernier a sélectionné un certain nombre de chemins, il n'en retirera pas plus
a l'itération suivante. De méme, sélectionner un ensemble de chemin de § pour
ensuite 'y ajouter produit a nouveau 6 (2).

Il est possible de réduire le cotit de création d'un nceud engendré par I'évalua-
tion d'un sélecteur. En effet, comme ce type ’homomorphisme retourne un sous-
ensemble, la partition des valeurs sur les arcs n’est pas modifiée, seuls peuvent
changer les successeurs. Il n'y a donc pas besoin dans ce cas de procéder a 'union
de tous les nouveaux chemins calculés : il suffit de vérifier qu’il n’existe pas deux
arcs menant au méme successeur. Le cas échéant, on fusionne ces arcs (cf. fi-
gure 4.2 page 74) 1.

A I'heure actuelle, il nous est impossible de déterminer automatiquement si
un homomorphisme est un sélecteur. Il n’est absolument pas envisageable de dé-
tecter a I'exécution si cette condition est respectée. Il faudrait pour cela, a chaque
évaluation ’homomorphisme, tester si les ensembles retournés sont inclus dans
ceux de départ, ce qui est totalement inefficace. Il serait aussi possible de détecter
cette information a la création des homomorphisme. Mais cela nécessite soit de
faire de l'introspection sur le code, ce qui n’est pas de notre ressort, soit d’utiliser
un langage de haut-niveau permettant d’écrire des homomorphismes. Ce dernier
cas a été envisagé, mais 'apport a été jugé insuffisant : il ne s’agirait que d'une
contribution technique qui n’apporte rien a la saturation automatique.

1. 1l est possible d’effectuer la méme optimisation pour tout homomorphisme qui serait une
application injective (la partition resterait en effet cohérente), mais nous n’avons pas encore utilisé
ce principe.
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Pour toutes ces raisons, nous laissons pour I'instant le soin a I'utilisateur de
nous préciser le statut de ses homomorphismes. De plus, connaitre ou non cette
information n’empéche pas la saturation de s’activer. Tout au plus certains motifs
ne seront pas détectés et donc non optimisés. Enfin, cela reste une information
que maitrise I'utilisateur.

5.2 Homomorphismes remarquables

Dans le section précédente, nous avons mis en place deux maniéres d’'identi-
fier les variables sur lesquelles s’appliquent des opérations, statiquement ou dy-
namiquement. Nous identifions aussi les homomorphismes sélecteurs qui ne ren-
voient que des sous-ensembles.

Nous introduisons des nouveaux types d’homomorphismes qui enrichissent
le cadre de travail des SDD de concepts de haut-niveau, facilitant la conception
d’opérations aux utilisateurs. Ces homomorphismes sont le fruit de I’expérience
que nous avons retirée lors de leurs utilisations et que nous avons identifiées
comme étant des « bonnes pratiques ».

De plus, grace al'identification de ces nouveaux homomorphismes, des regles
de réécritures sémantiques pourront s’appliquer pour produire un effet de satura-
tion.

5.2.1 Structure conditionnelle et complément

Le prédicat S nous permet de créer deux nouveaux homomorphismes : un per-
mettant de décrire une structure conditionnelle et un calculant le complément
d’un sélecteur.

11 est possible de calculer le complément des sélecteurs car ceux-ci ne ren-
voient qu’'un sous-ensemble. Il n’est pas possible de calculer ce complément dans
le cas général car les SDD ont possiblement un domaine infini sur les variables. Le
complément d'un homomorphisme est défini comme suit :

Définition 5.4 : Complément

h(8) = Id(5) — h(6)
ou S(h) est vérifié

Le calcul du complément nous permet d’'introduire un nouvel homomor-
phisme opérateur qui simule une structure conditionnelle. Cet homomorphisme
IfThenElse (ITE) est défini de la maniére suivante :
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Définition 5.5 : Structure conditionnelle

ITE(test, g, h)(6) = (go test + hotest)(6))

ou S(test) est vérifié

Cet homomorphisme partitionne § grace au sélecteur test et applique g sur
les chemins vérifiant test, et applique h sur le complément. Il permet ainsi d’ai-
sément appliquer un traitement sur des parties complémentaires.

Notons que si I'utilisateur voit cet homomorphisme d’un seul tenant, nous le
laissons sous la forme d’'une somme de deux compositions. En effet, cela nous per-
met d’étre en mesure d’identifier les compositions que nous pouvons transformer
afin de les rendre plus efficaces.

5.2.2 Application locale

Lintroduction des SDD a apporté la hiérarchie aux diagrammes de décision.
Dans ce contexte, il faut pouvoir produire la saturation méme sur les SDD imbri-
qués dans une hiérarchie. Autrement dit, 'application d’'un homomorphisme sur
un SDD imbriqué doit ne remonter au niveau hiérarchique supérieur que lorsque
cette application imbriquée a atteint un point fixe.

Homomorphisme 5.5 : Application locale manuelle d'un homomorphisme

g, h)(w->) —0 14

g, h([1]) =|o]

V(g,w) = WUV
D(g) = {v}
S(g) = S(h)

Jusqu’a présent, appliquer une opération sur une sous-hiérarchie imposait a
I'utilisateur d’écrire un homomorphisme inductif procédant lui-méme a cette ap-
plication, comme le montre I'exemple 5.5 dans lequel g applique h des lors qu'il
rencontre la variable v. De ce fait, I'analyse de '’AST ne montrerait qu'un seul ho-
momorphisme, pour lequel la seule information disponible est son domaine d’ap-
plication. On ne pourra donc pas savoir s'il effectue un quelconque travail en hié-
rarchie. La figure 5.2 illustre ceci pour 'opération Id + g(v, h) ou g est’homomor-
phisme 5.5.
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Id
FIGURE5.2-AST de Id + g(v, h)

Dans le but d’avoir un plus grand contrdle, nous introduisons '’homomor-
phisme £ défini comme suit :

Définition 5.6 : Application locale d'un homomorphisme

Lo  =oig
2w, (1] =[0]

V(ZL,w) = W#V
D& = {v}
S(&) = S(h)

Lhomomorphisme £ est paramétré par v, la variable du diagramme de déci-
sion qui contient le SDD imbriqué sur lequel il faut appliquer h.

I agit comme un « transporteur » dhomomorphisme. En effet, il se propage
(= £ (v, h)) tant qu'il ne rencontre pas la variable v cible. Lorsque cette variable

est rencontrée, alors il applique & sur 'ensemble s situé a ce niveau (w LIOR 1d).
% est donc localement invariant a toutes les variables autres que v.
Pour illustrer ce nouvel homomorphisme, nous utilisons Inc’, défini en 5.3 :

L] G

I'application de £ (y, Inc') sur x y aura ainsi pour résultat
a {0,1} a {1,2}
y

touché par I'opération.

Z répond a un besoin qui s’est exprimé de nombreuse fois : toutes nos appli-
cations des SDD font usage de cet homomorphisme.

Dorénavant, détecter une application en hiérarchie revient a détecter la pré-
sence de Z. Sur 'AST de la figure 5.3, nous voyons que toutes les opérations ca-
chées précédemment par 'homomorphisme inductif de l'utilisateur sont visibles
et donc disponibles pour une éventuelle transformation.

[1] Seul le SDD imbriqué au niveau de la variable y a été
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L ——h

Id
FIGURE 5.3-AST de Id + £ (v, h)

Lintroduction de £ a un double intérét : non seulement il permet la détec-
tion d'une application en hiérarchie, mais il permet également de faciliter la tache
a l'utilisateur en lui offrant le moyen de séparer clairement le mécanisme d’appli-
cation sur une hiérarchie de sa propre relation de transition.

5.2.3 Composition commutative

La composition est au cceur de l'usage des SDD : elle est trés souvent utili-
sée dans I'écriture d'une relation de transition. Par exemple, si 'on considere les
réseaux de Petri, 'opération représentant une transition est formée par la compo-
sition de tous les homomorphismes représentant les arcs Pré et Post.

La composition impose un ordre d’application : a o b nécessite d’évaluer b
avant a. Or, bien souvent dans une relation de transition, il s’aveére que les opé-
randes sont commutatifs et de ce fait le résultat sera correct quelque soit ’ordre
d’évaluation.

A tire d’exemple, considérons la composition des homomorphismes h™(a, 1)
(homomorphisme 5.1 paramétré par a et 1) et h*(b,1) (homomorphisme 5.2 pa-
ramétré par b et 1) s'appliquant sur a Spl [1] Appliquer k™ (a,1) en premier
renvoie immédiatement le terminal [0], ¥ (b,1) ne sera donc pas évalué dans ce

N . . . 0, 2 Lo
cas. A l'inverse, appliquer h*(b,1) en premier produit a — b = , puis k™ (a,1)
renvoie aussi le terminal[o].
Nous introduisons la composition commmutative comme suit :

Définition 5.7 : Composition commutative
ao b est une composition commutative si et seulement si aob = bo a.
On notera a ® b une telle composition.

De par son caractere commutatif, il est possible de considérer cette forme de
composition comme étant une opération n-aire. Cela permet d’évaluer les opé-
randes avec plus de latitude. Par exemple, cela nous permet de fusionner des ap-
plications locales a une méme variable. Cette souplesse dans I'ordre d’évaluation
est exploitée pour la saturation.

Dans le cadre des SDD, déterminer la commutativité de deux opérations re-
vient a déterminer si le résultat de 'une influe sur I’autre. On ne veut pas imposer
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al'utilisateur d’étre en mesure de déterminer si ses opérations sont commutatives
avec toutes les autres possiblement existantes. Une approximation conservative
est donc calculée par la fonction commutatives définit ci-apres :

Définition 5.8 : Test de la commutativité
arecom(h,h'): Hx H— B est définie par :

D(h)nD(h) =2
v S(h) AS(h)
Vh=2w,gANh=%£(vg)Acommutatives(g,g')

Deux homomorphismes & et k' sont donc commutatifs s’ils ne s’appliquent
pas sur les mémes variables. Cela se détecte facilement si leurs domaines d’appli-
cations sont disjoints.

Lorsqu’il s’agit de sélecteurs, ceux-ci retournant uniquement des sous-
ensembles des valeurs d’entrées (sans les modifier), alors ’application de I'un a
l'autre consiste en une intersection des valeurs qu’ils reconnaissent. Lintersec-
tion étant une opération commutative, il est possible d’intervertir 'application
des deux sélecteurs.

Quand il s’agit de la composition de deux applications locales ciblant la méme
variable v, il est possible de les faire commuter si les homomorphismes qui sont
appliqués sur la hiérarchie imbriquée sont eux méme commutatifs.

Cette fonction peut étre invoquée a la construction des homomorphismes car
les informations qu’elle requiert ne sont pas dépendantes de I'évaluation.

5.3 Réécriture des homomorphismes

Une fois réunies les informations de localité et de types d’homomorphismes
remarquables, il est possible de procéder a une série de réécritures sur 'AST des
opérations. Certaines de ces réécritures sont faites statiquement a la construc-
tion des homomorphismes, alors que d’autres sont exécutées dynamiquement au
cours de I’évaluation.

Les réécritures statiques correspondent aux cas ou il suffit de changer la struc-
ture des opérations, mais pas leurs évaluations. Par exemple, la transformation
d’une succession d'unions binaires en une union n-aire ne nécessite pas de mo-
dification dans le mécanisme d’évaluation. Les réécritures dynamiques sont ef-
fectuées lorsqu’il est nécessaire de modifier la procédure d’évaluation. Ce sont en
effet des transformations qui se basent sur le prédicat V qui indique I'invariance
locale. Or ce prédicat ne peut étre consulté que lorsqu’'on a connaissance de la
variable courante sur laquelle on s’applique.
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5.3.1 Union

Nous procédons a deux transformations sur I'union. La premiére consiste
simplement a réunir les opérandes d'union binaires consécutives, lors de leurs
constructions, pour créer une seule opération n-aire. De cette maniére nous
créons un « paquet » d’homomorphismes qu'’il sera possible de propager sur un
SDD en une seule fois.

La deuxieme est effectuée a 1’évaluation : lors de I'application d'une union n-
aire H = Y ; h; sur un nceud 6 = {w, 7, @), nous créons une partition sur ses opé-
randes :

H=Fu Gavec F ={h;|V(hj,w)} et G={h;|7V(h;,w)}

Lapplication H(0) est alors écrite :

H®) =) H©&)+ (D 9©)
feF geG

qu’on notera F(6) + G(0)

La partie F correspond ainsi a 'ensemble des opérandes de H localement in-
variants a w et qui peuvent donc étre propagés ensemble. La partie G est quand
a elle évaluée de maniere classique (G(6) = X ge g(6)). La figure 5.4 montre cette
nouvelle évaluation.

H g = G g +

@) @) F(O)

FIGURE 5.4 — Réécriture de 'union H=F+ G

Lapplication classique H(d) =Y ; h;(6) implique un parcours indépendant de
chaque h; sur 6 et donc force la canonisation de chaque h;(5). Cette transforma-
tion implique au contraire que ce parcours est effectué d'un seul bloc pour tous
les homomorphismes localement invariants a la variable courante. Le bloc ainsi
propagé sera adapté au fur et a mesure de la descente, puisque la partition se fait
pour chaque variable.

Dans la pratique, le calcul de cette partition n’est effectué qu'une seule fois par
variable, a la premiére rencontre, et non pas a chaque fois qu'une union s’applique
sur une variable, car son résultat est rangé dans un cache. Il en est d’ailleurs ainsi
pour toutes les réécritures dynamiques.
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5.3.2 Composition

Cette transformation consiste a remplacer, si possible, une composition de
deux opérations commutatives par une composition commutative. S’appuyant
sur la fonction commutatives, que I'on peut invoquer statiquement, elle est ef-
fectuée ala construction des compositions.

Nous pouvons écrire, lorsque commutatives(h, h') est vraie :

hoh'=heh

La composition étant une opération n-aire, il est possible d’agréger les
opérandes de compositions commutatives binaires successives pour ne former
qu'une composition commutative n-aire. Toutefois, h; & hy et hy @ hy n'implique
pas commutatives(hy, hs), puisque h; et hy peuvent travailler sur les mémes
variables. Nous allons donc procéder de maniere plus avancée a la construction
d’'une composition commutative. Soit & = @; h; une composition commutative et
I’ un homomorphisme quelconque :

C ={hjlcommutatives(h;,h')}
C ={h;|mcommutatives(h;, h'")}

siC=@:hoh'
S ) /
T s1C—¢.(€iBhl)eah

sinon:@Ph; e ([Ph;|on

ieC ieC

Pour ajouter un homomorphisme &’ quelconque dans une composition com-
mutative, on commence par créer deux parties C et C contenant respectivement
les opérandes de h qui commutent avec k' et ceux qui ne commutent pas. Si ja-
mais aucun opérande ne commute avec /', alors il faut respecter la séquentialité
des opérations h et h'. Dans le cas contraire, il suffit d’insérer i’ dans les opé-
randes de h. Dans le cas général, tous les opérandes de i ne commutant pas avec
h' doivent étre évalués avant ce dernier, les autres pouvant étre évalués dans n'im-
porte quel ordre.

Concretement, ’homomorphisme renvoyé n’est donc pas une seule compo-
sition commutative, mais un ensemble d’homomorphismes structurés par des
compositions normales et commutatives. En effet, s’il n’est pas possible de faire
commuter deux opérations, alors il faut conserver la composition séquentielle.

5.3.3 Fermeture transitive

Il s’agit 1a de la réécriture la plus significative car elle s’appuie sur le schéma
général d'une relation de franchissement pour I’accessibilité qui correspond a un
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point fixe d'une union d'un ensemble d’événements : (H + Id)* avec H = Y ; h;.
Nous nous appuyons pour cela sur la réécriture déja définie pour I'union H = F +
G:

(H+Id)*(6) = (F+G+1d)*(5)
=(G+Id+ (F+Id)*)* ()

Le bloc (F+Id)* est par définition localement invariant a la variable courante.
Il est donc directement propagé aux nceuds successeurs, ol il sera récursivement
évalué en utilisant a nouveau la méme définition que (H + Id)*.

A nouveau, le but de cette transformation est de favoriser le parcours en blocs
de plusieurs opérations. Mais ici, cet effet est décuplé du fait que les points fixes
propagés sur le SDD ne remonteront qu'une fois stabilisés. Ainsi, nous économi-
sons des créations de noeuds intermédiaires inutiles au résultat final, et donc au-
tant d’entrées en moins dans les caches et tables d'unicité.

Il est possible d’améliorer cette évaluation en transformant la partie G. Il est en
effet possible de chainer les opérations de G, ce qui a été reporté comme étant em-
piriquement plus efficace qu'une évaluation standard [Cia04]. Ce chainage peut-
étre écrit comme suit pour les SDD :

(T+1d)*6) = (Orer(t+1d)*(5)

Ce qui nous permet d’écrire (montré graphiquement a la figure 5.5) :

(H+1d)*(6) = (Ogeg(g +Id) o (F+ 1d)*)* (5)

(H+la)* o = |(g; +ld)o ... o(g,+Id) o

O (F+/d)*<O)

FIGURE 5.5 — Réécriture de (H + Id)*

Nous accumulons ainsi les effets du chainage et de la saturation.

5.3.4 Applications locales

Lhomomorphisme £ (h,v) exprime le fait que h s’applique a la sous-
hiérarchie contenue au niveau de la variable v. Il est donc localement invariant
a toutes les autres. Nous pouvons utiliser cette information pour procéder a plu-
sieurs transformations :
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(1) LWwhoLWwh)=Lwhoh)
) Lwh)+ZLWwh)=%wh+h)
B v = LWwh) o LW, W)y=2LW, h)o L, h)
(4) (LW h)+1d)* =L, (h+Id)*)

Les expressions (1) et (2) proviennent du fait que £ est localement invariant
a toutes les variables sauf v. Ainsi, la composition ou 'union de deux applica-
tions locales a v n’aura pas d’influence autre que sur v, et donc leurs évaluations
peuvent étre repoussées sur la hiérarchie imbriquée. L'expression (3) exprime la
commutativité de la composition de applications locales, quand elles ne s’ap-
pliquent pas a la méme variable.

En effet, le seul impact de I'application £ (v, h) est de modifier I'état de la va-
riable v, et donc modifier v puis v’ ou v’ puis v ale méme effet général. Donc deux
applications locales ne s’appliquant pas a la méme variable sont indépendantes.
Nous exploitons cette possibilité pour maximiser I'effet de I’expression (1), en tri-
ant les compositions par variable touchée.

Les transformations de la fermeture transitive présentées en 5.3.3 permettent
une propagation sur les successeurs d'un nceud, mais elles ne permettent pas
de faire de méme sur les SDD possiblement imbriqués. L'application locale £
va nous permettre de détecter les points fixes propageables sur la hiérarchie, ce
qu’exprime |'expression (4).

Nous procédons donc a une modification de la réécriture de (H + Id)* (), ou
6 = (w, 7, a). Nous raffinons la partition d'une union H en identifiant les applica-
tionslocalesaw : H= F+L+G ol F contient les opérations localement invariantes
aw, L=%(w,l) représente les opérations purement locales a w, et G contient les
opérations qui ne se propagent plus. En utilisant 1'expression (4), nous pouvons
écrire :

(H+Id)*()=(F+L+G+1d)* ()
=(G+Id+(L+Id)* +(F+Id)*)*(6)
=(Ogeclg+Id) o L (w, (1 + Id)*) o (F+1d)*)* (6)

Cette fois-ci, nous poussons I’évaluation des blocs propageables sur deux
axes : la hiérarchie et la hauteur du SDD.
5.3.5 Fermeture transitive avec sélecteurs

Nous généralisons maintenant la saturation automatique de la fermeture tran-
sitive en prenant en compte les sélecteurs. Considérons la forme suivante, avec
H =Y, h; et Sune composition de sélécteurs :

(SoH+Id)*
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Sous cette forme, la composition empéche la réécriture de la fermeture tran-
sitive. Pour palier a ce manque, nous créons une partition sur H de la facon sui-
vante :

C=1{h;€ Hlcommutatives(h;,S)}

C ={h; € HI~commutatives(h;,S)}

Nous avons donc (S& C + So C + Id)*. S et C commutant, il est possible de les
évaluer dans n'importe quel ordre. Notre objectif étant de pouvoir créer un effet de
saturation, nous voulons pouvoir faire une fermeture transitive sur C. Dans ce cas,
il devient primordial d’appliquer les sélecteurs avant cette fermeture transitive car
il ne faut pas que C puisse s’appliquer sur des chemins qu’aurait filtré S. Nous
pouvons donc écrire maintenant :

((C+Id)*OS+SoE+Id)*

La partie (C + Id)™* est alors compatible avec la réécriture de la fermeture tran-
sitive de la section précédente.

En suivant le méme principe, nous pouvons transformer la fermeture transi-
tive (HoS+1d)™* :

— *
(HoS+Id)* = (C@S+Cos+1d)

i *
=(C+1a)* 05+ Tos+1d)
Ces réécritures sont utiles dans le cas d’utilisations de filtres sur des états gé-

nérés par une relation de franchissement. C’est donc un mécanisme bien adapté
a la vérification de formules de logique temporelle.

5.3.6 Factorisation

FIGURE 5.6 — Réseau de Petri R avec deux transitions partageant la méme opération
h*(C,1)
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Nous présentons dans cette section une derniere réécriture cherchant a facto-
riser les événements. Nous partons du principe de base du model checking sym-
bolique qui génére a chaque pas de la fermeture transitive un ensemble d’états.
Lidéal est de générer un maximum d’états a chaque pas afin que la génération
soit la plus rapide possible.

Il n'est pas rare que des événements partagent les mémes opérations a ap-
pliquer sur des sous-composants du systeme modélisé. Nous voulons donc per-
mettre a ces opérations de s’appliquer sur un espace d’états plus grand. Considé-
rons a titre d’exemple le réseau de Petri R de la figure 5.6. La relation de transition
globale le décrivant est :

Hg=(h*(C,1)oh™ (A 1)+ h*(C,1)oh™ (B, 1) +Id)*
=(h*(C, D)o (h (A1) +h™(B,1)+1d)"

En factorisant la relation de transition de cette maniere, h*(C,1) va pouvoir
étre évalué sur un nombre d’états plus grands, puisque découverts ensemble par
'unionde h™(A,1) et h~ (B, 1).

Cette réécriture s’effectue au sein de I’homomorphisme d’union?, lorsqu’on
détecte qu’il contient des compositions. S’agissant d'une simple factorisation,
nous ne détaillons pas son fonctionnement.

Notons simplement que pour des raisons d’efficacité, nous effectuons cette
transformation a I’évaluation et non pas a la construction. En effet, lors de
I'évaluation de 'union, ses opérandes sont partitionnés en trois parties (cf. sec-
tion 5.3.1) : deux se propageant (F et L), et une s’appliquant au niveau courant
(G). Lopération de factorisation nécessitant de parcourir tous les opérandes, il est
judicieux qu'ils soient en nombre restreint. Or seules nous intéressent a un niveau
les opérations qui s’y appliquent. Donc nous effectuons cette factorisation seule-
ment sur la partie G d’'une union. Les autres parties seront factorisées au fur et a
mesure de la descente de I'évaluation.

5.4 Expérimentations

Nous présentons dans cette section les résultats de notre saturation automa-
tique. La machine de test est dotée d'un processeur Xeon a 1,83 GHz et de 4Go de
mémoire.

Les quatre modeles utilisés ( le diner des philosophes, la modélisation d'un
protocole de communication en anneau, une modélisation du systeme kanban
et la modélisation d’'une manufacture flexible) ont été choisis car provenant de
SMART, permettant ainsi de se comparer a ce dernier.

Le tableau 5.1 montre les performances de la saturation automatique et du
chainage de transitions au sein du model checker PNDDD. Nous indiquons pour

2. Nous envisageons de I'effectuer aussi au sein de la fermeture transitive
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Chainage de transitions Saturation automatique
Taille Ftats SDD T Mem. Pic T Mem. Pic
modele # # (s) | (Mo) # (s) (Mo) #
Diner des philosophes
100 4,9%1062 419 1.9 112 2,8x10° 0.1 3,7 3725
200 2,5x101%° 819 7,9 446 1,1x108 0,3 7,5 7425
1000 9,2x10%%6 | 4019 - - - 5,8 92,2 37025
4000 7x10%07 | 16019 - - - 1209 | 1310 | 1,5x10°
Anneau
10 8,3x 1009 105 1,1 48 90043 0.1 24 3173
50 1,7x10°2 1345 - - - 2,3 57,4 | 2,1x10°
100 2,6x101%° | 5145 - - - 17,3 395 1,5x10°
150 4,5x108 | 11445 - - - 57,6 1272 | 5,0x108
Kanban
100 1,7x1019 511 12 145 2,6x10° 0,4 5,6 13713
200 3,2x10%2 1011 96 563 1x10° 2,3 16,3 47413
300 2,6x10%% 1511 - - - 7,2 33,5 1,0x10°
700 2,8x10%8 3511 - - - 103,6 168 5,1x10°
Manufacture flexible
50 4,2x1017 917 13 430 5,3x10° 0,3 6,7 20979
100 2,7x10%1 1817 - - - 1,1 19,5 69454
300 3,6x10%7 5417 - - - 17,8 151,5 | 5,8x10°
500 2,7x1030 9017 - - - 70,6 | 401,2 | 1,6x10°

TABLE 5.1 — Performances de la saturation automatique et du chainage de transitions au
sein de PNDDD

chaque méthode de génération le temps, la mémoire nécessaire au calcul, ainsi
que le nombre maximal de SDD atteint lors de la génération. Les cases contenant
«—»indiquent que le calcul n’a pas pu aboutir.

Les résultats sont sans appel : quelque soit le modele, la saturation automa-
tique apporte des gains exponentiels en temps et en mémoire. Il devient possible
de générer des modeles bien plus grands que ce que n'autorisait le chainage de
transitions.

Le tableau 5.2 présente les performances de PNDDD comparées a celles de
SMART. Les cases contenant « —» indiquent que le calcul ne s’est pas fini pour
cause de mémoire insuffisante. Mis a part le modele du protocole en anneau, tous
les exemples nous sont favorables.

On remarque que pour les deux premier modeéles, la consommation mémoire
est plus importante pour PNDDD. Cela est a notre sens un probleme plus tech-
nique, car une nouvelle implémentation prototype a montré qu’il était possible
d’utiliser 5 a 10 fois moins de mémoire en moyenne. Par contre, les raisons des
temps de calcul plus mauvais sont encore inexpliquées et restent a investiguer.

Pour les deux autres modeles, le fait que PNDDD obtienne de meilleurs ré-
sultats est expliqué par la structure méme des diagrammes de décision utilisés. En
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PNDDD SMART
Taille Ftats T Mem. T Mem.
modele # (s) (Mo) (s) (Mo)
Diner des philosophes
100 4,9x106? 0.1 3,7 0,4 3,6
1000 9,2x105%6 5,8 92,2 4,6 23,6
4000 7,0x10°97 || 120,9 | 1310 - -
Anneau
50 1,7x10°2 2,3 57,4 0,9 3,8
100 2,6x1010° 17,3 395 5,1 6,7
250 16x10°%4 - - 155,4 | 24,2
Kanban
50 1,0x10'6 0,1 2,7 37,2 58,4
100 1,7x10™° 0,4 11,0 - -
Manufacture flexible
50 4,2x10Y7 0,4 16 570,85 | 142,8
100 2,7x10% 1,9 50 - -

TABLE 5.2 — Performances comparées de PNDDD et SMART

effet, SMART utilise des MDD qui nécessitent un arc par valeur de variable, méme
si elles vont vers le méme successeur. Les SDD au contraire n'utilisent qu'un arc
par successeur. Or les deux derniers modeles ont des domaines de variable grands,
ce qui est défavorable aux MDD.

5.5 Systémes de transition instantiables

Au cours des travaux sur la saturation automatique, la question de 'adéqua-
tion des formalismes de modélisations aux SDD s’est posée. Deux points ont
mis en évidence que la notion de hiérarchie correctement exploitée permettait
d’aboutir a une utilisation optimale de la saturation automatique sur les SDD :

— la formalisation de I'application locale £ ainsi que la propagation des fer-
metures transitives sur les niveaux de hiérarchie d'un SDD permet de satu-
rer des composants locaux d'un systéme;

— dans [HTMKO08], nous exposons un encodage récursif du modele des philo-

sophes, permettant de calculer 'espace d’états de

secondes et 386 Mo de RAM.

Un formalisme approprié aux SDD permettrait donc d’exprimer des systémes
comme des compositions de sous-systémes, eux-méme étant potentiellment des
compositions. Cela permettrait d’utiliser au mieux les capacités hiérarchiques des

SDD.

230000

philosophes, en 36
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Nous avons pris part a 'inception d'un tel formalisme, que Yann Thierry-Mieg
a ensuite concu. Ce formalisme, Instantiable Transition Systems (ITS, systemes
de transition instanciables), permet de composer hiérarchiquement des sous-
systémes. La dynamique du systéeme est décrite en synchronisant les événements
de chaque sous-systéeme, s’inspirant des algebres de processus. Lespace d’états
global est donc un produit cartésien des espaces d’états de chaque sous-systeme.

[TMPHKO09] introduit ce formalisme et montre son application aux modéles
«réguliers », c’est a dire des modeles - tels que les philosophes - que 'on peut
modéliser en composant récursivement des sous-systémes, au moins en partie.

Les ITS sont basés sur deux notions : les types ITS et les composites ITS. Les
types possédent un espace d’états, une relation de franchissement purement lo-
cale et des transitions de synchronisation, pour intéragir avec d’autres types. Un
type correspond ainsi a un sous-systeme. Chaque type peut-étre instancié autant
de fois que nécessaire. Les types ITS peuvent étre composés au sein de composites
ITS, qui sont eux-mémes des types, permettant ainsi un encodage récursif.

Dans le cas de modeles réguliers, on observe que 'utilisation de ce formalisme
permet de générer dans un temps et une quantité de mémoire croissant de fa-
con polynomiale par rapport a la taille du modele. Dans le cas des philosophes,
la croissance du temps de calcul et de la quantité de mémoire se fait méme de
manieére logarithmique.

L'usage d'un encodage hiérarchique est donc une excellente stratégie pour ti-
rer le meilleur de la saturation automatique.

5.6 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté une méthode permettant d’activer la
technique dite de « saturation » automatiquement, en exigeant le moins d’infor-
mations possibles de I'utilisateur. Lorsque des informations lui sont demandées,
elles ne sont en fait que la formalisation de la logique qu’il a concue. Par exemple,
la localité d'un homomorphisme demandée au travers du prédicat V est une in-
formation qu’il maitrise nécessairement.

Pour activer la saturation automatique, nous avons identifié des catégories re-
marquables d’homomorphismes, qui en combinaison avec des transformations
ont permis essentiellement de :

— créer des « paquets » d'opérations traversant d'un seul bloc les SDD;

— créer des fermetures transitives ciblées, en hiérarchie ou non.

Les homomorphismes remarquables, que nous avons introduits permettent
a l'utilisateur de mieux structurer ses opérations. Par exemple, 'application lo-
cale & lui permet d’exprimer simplement une application en hiérarchie. Ou en-
core, '’homomorphismes ITE lui permet d’appliquer de maniére conditionnelle
des opérations.

Nous avons généralisé le principe de la saturation en étant capable de I'appli-
quer non plus sur la seule fermeture transitive extérieure de génération d’'un es-
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pace d’états, mais sur toute fermeture transitive, imbriquée ou non. Cela nous per-
met d’appliquer la saturation lors de la vérification de formules de logiques tem-
porelles, qui sont composées du plusieurs fermetures transitives. De plus, nous ne
dépendons d’aucune analyse préalable des modéles vérifiés, ni d’aucun forma-
lisme.

Enfin, nous présentons des performances exponentiellement meilleures par
rapport a la méthode plus classique de chainage de transitions. Aussi, nous
sommes comparables au model checker SMART qui est a I'origine de la satura-
tion.






CHAPITRE

Conclusion générale

L'explosion combinatoire est le probleme principal du model checking. Ces
travaux apportent deux types de solutions a ce probleme :
— l'exploitation du parallélisme pour le model checking explicite ;
— un mécanisme activant automatiquement des techniques de franchisse-
ment optimisées, pour le model checking symbolique.
Nos solutions ont I'avantage d’étre transparentes a I'utilisateur.

6.1 Contributions

Parallélisme pour le model checking explicite. Lobjectif est d'utiliser les res-
sources combinées de plusieurs machines pour obtenir a la fois une puissance de
calcul accrue et une plus grande quantité de mémoire.

A partir des criteéres de conception d’'un model checker réparti issus de la lit-
térature, nous proposons une architecture dédiée a la vérification de propriétés
d’accessibilité. Nous exploitons cette architecture pour répartir la génération d’es-
paces d’états avec GreatSPN.

Ces expérimentations avec GreatSPN sont couronnées de succes : les gains ob-
tenus sont quasi-linéaires (voire supra-linéaires sur des architectures spécifiques).
Ces résultats requierent des criteres spécifiques que nous avons mis en évidence.
Ils permettent d’obtenir un recouvrement des communications par les temps de
calculs, permettant ainsi d’obtenir une accélération linéaire.

Ces criteres sont simples : les régles de franchissement doivent avoir un cott
de calcul élevé et il faut utiliser simultanément plusieurs threads de calcul. Nous
pensons que le nombre de messages échangés sur le réseau est loin d’étre aussi
primordial que le laisse entendre la littérature.

Franchissements optimisés pour le model checking symbolique. Nous utili-
sons les SDD manipulés a 'aide d’homomorphismes. Lobjectif est d'utiliser la
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technique dite de « saturation », introduite par [CLS01b], qui permet des gains
en mémoire et en temps potentiellement exponentiels.

Nous avons généralisé cette technique en lui permettant de s’appliquer a toute
fermeture transitive d'une somme d’événements, en conjonction avec des filtres.
De plus, nous pouvons 'appliquer sur des imbrications de fermetures transitives.
Cela nous permet de sortir du cadre de 'accessibilité. Cette technique devient uti-
lisable pour la vérification de formules de logique temporelle, ou toute autre ap-
plication faisant usage de fermetures transitives.

L'usage des homomorphismes n’est pas restreint aux seuls SDD : ce travail est
donc généralisable a d’autres diagrammes de décision.

Transparence a l'utilisateur. Toutes nos contributions sont transparentes a
l'utilisateur :

— pour répartir un model checker il suffit de fournir la relation de franchisse-

ment, en respectant quelques contraintes d’ordre techniques;

— l'activation de la saturation est également automatique a partir du moment

ol l'utilisateur fournit les informations permettant de détecter des motifs
exploitables pour la réécriture.

Pour ce qui est de la saturation automatique, I'utilisateur maitrise compléte-
ment les informations que nous lui demandons car elles ne sont que la formalisa-
tion de concepts qu’il manipule déja. La détection des motifs activant la saturation
s’appuie sur de nouveaux homomorphismes, issus de notre expérience. Ils corres-
pondent a des « bonnes pratiques » d’écritures d’homomorphismes permettant a
I'utilisateur d’exprimer de maniére concise des opérations qui sont « utilitaires »
pour se concentrer sur ses opérations de manipulation.

6.2 Perspectives

Ces résultats ouvrent plusieurs perspectives :

Model checking adaptatif. De prime abord, 'apport du model checking paralléle
et réparti semble limité en regard des gains exponentiels de la saturation automa-
tique. Cependant, la premiere méthode s’applique au model checking explicite,
alors que la deuxieme est purement symbolique. Il est de plus notoire que les tech-
niques symboliques sont plus difficiles a maitriser que celles explicites. Enfin, ces
techniques ne s’appliquent pas avec autant de succes a chaque type de modele.
Ainsi, outre I'élaboration de méthodes efficaces de model checking, il faut s’'in-
téresser aux moyens d’identifier les conditions qui les rendent exploitables. Dans
ce contexte, la notion de model checking adaptatif est une piste naturelle : les
modeles sont pré-analysés afin d’identifier la combinaison de techniques adap-
tées, un model checker particularisé est alors construit pour traiter le modele. Par
exemple, le domaine des variables d'un SDD n’est pas imposé : on peut référen-
cer des BDD ou une représentation d’états explicites sur les arcs d'un SDD. Une
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telle stratégie peut s’avérer intéressante dans le cas de systemes GALS (Globally
Asynchronous, Locally Synchronous) ou de « systémes de systémes ».

Ordonnancement des variables. Lordre des variables est primordial pour I'ef-
ficacité des techniques a base de diagrammes de décisions. Nous avons utilisé
les informations de structuration fournies par les homomorphismes pour auto-
matiser la saturation. Nous pensons qu’il est également possible d’exploiter cette
structuration afin de déterminer un bon ordre.

La hiérarchie des SDD rajoute un degré de complexité a cet ordre de variables.
11 faut en effet aussi déterminer quel découpage est le plus adapté pour un mo-
deéle donné. Les ITS, grace a leur modélisation par composition, permettent déja
d’établir un découpage en fonction du modéle. Nous estimons qu'il est possible
d’utiliser la structure des homomorphismes s’appliquant au modele pour affiner
la gestion de cette hiérarchie (i.e. agréger ou découper des composantes).

Parallélisation et répartition des SDD. Les deux techniques que nous présen-
tons dans ce mémoire sont difficilement conjugables. La littérature est émaillée
de tentatives de répartitions de model checkers symboliques, sans jamais obtenir
de grand succes. L'auteur initial de la saturation a également essayé de la parallé-
liser [CC04, CCO5, CC06], mais avec des résultats mitigés. La raison principale de
ces échecs est le caractere compact des diagrammes de décision qui implique de
fortes synchronisations entre les threads de calcul.

Nous pensons que la hiérarchie des SDD est a méme de réussir la ou les autres
ont échoué. En effet, si chaque niveau de hiérarchie posséde son propre espace
mémoire, il est alors possible d’y faire travailler un thread qui se synchroniserait
plus rarement avec les autres.

Autres fermetures transitives. Nous avons présenté plusieurs types de ferme-
tures transitives que nous savons rendre optimales pour appliquer la saturation.
Elles sont le fruit d'une expérience d’utilisation. Mais il est certain que d’autres
formes de fermetures se présenteront a I'avenir. Il faudra donc d’optimiser cha-
cune d’entre elles au fur et a mesure de leurs apparitions.
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ANNEXE

Interfaces de la bibliotheque
LIBDMC

Lutilisateur doit fournir trois composants :

1. Un itérateur réalisant les interfaces de abstract_state_succ_iterator
(figure A.1), qui doit calculer les successeurs immédiats d'un état.

class abstract state succ iterator

{ .

public:
virtual Tabstract state succ_ iterator () {};
virtual bool has successors() = 0;
virtual dmc_statex get next successor() = 0;

FIGURE A.1 — Interfaces de abstract_state_succ_iterator

2. Unmodele réalisant les interfaces de abstract_model ! (figure A.2). Ce mo-
déle doit pouvoir fournir I'état initial, ainsi qu'un itérateur a partir d'un état
passé en parametre.

3. Une fabrique de modéles réalisant les interfaces de abstract_model_fa-
ctory (figure A.3), qui correspond au design pattern «factory». Elle sera uti-
lisée par chaque thread de génération pour instancier un objet se confor-
mant a I'interface abstract_model.

dmc_state est une simple structure de données contenant un pointeur sur un
état, ainsi que sa taille.

1. Le nom sera modifié a I’avenir, puisqu’il faudrait parler de formalisme.

131




132 Interfaces de la bibliotheque LIBDMC

class abstract model

{

public:
virtual Tabstract model () {};
virtual dmc_ statex get initial state() = 0;
virtual abstract state succ iteratorx
get succ iterator(dmc_statex s) = 0 ;

FIGURE A.2 — Interfaces de abstract_model

class abstract model factory
{
public:
virtual “abstract model factory(){};
virtual abstract model* create model() = 0;
b

FIGURE A.3 - Interfaces de abstract_model_factory






Résumé

Garantir la fiabilité des systemes informatiques exige des moyens de vé-
rification rigoureux. Le model checking est une technique de vérification
dont l'intérét majeur est 'automatisation, et donc la facilité d’utilisation
pour les ingénieurs. La récente attribution du prix Turing aux créateurs de
cette technique atteste de sa viabilité.

Le model checking explore exhaustivement les modeles analysés. Cela
amene un probléme majeur : I'explosion combinatoire liée aux espaces
d’états des grands systemes. Depuis plus de vingt ans, de nombreuses so-
lutions ont été proposées pour repousser cette limite de taille afin d’étre
capable de traiter des espaces d’états toujours plus grands dont les tailles
peuvent atteindre trés rapidement les 104%° éléments.

Les travaux présentés ici proposent deux types de solutions pour traiter
plus efficacement de plus grands espaces d’états. La premiere s’appuie sur
les ressources de calcul parallele des machines multi-processeurs, omnipré-
sentes aujourd’hui, et des grappes de calcul. La deuxiéme propose de traiter
plus efficacement les diagrammes de décision en automatisant la technique
dite de saturation, dont I'efficacité empiriquement montrée est tres difficile
a atteindre manuellement.

Abstract

Ensuring the reliability of computer systems requires the usage of rigo-
rous verification. Model checking is a technique of verification whose ma-
jor advantage is automation, and therefore the ease of use for engineers.
The recent attribution of the Turing Award to the creators of this technique
proves its viability.

The model checking exhaustively explores the models analyzed. This
causes a major problem : combinatorial explosion due to the state spaces
of large systems. For over twenty years, many solutions have been proposed
to push the limit of size to be able to handle spaces states increasingly large
sizes which can reach very quickly the 10%%° elements.

The work presented here offer two types of solutions to address more ef-
fectively larger spaces of states. The first relies on resources parallel compu-
ting machines with multiple CPUs, ubiquitous today, and cluster computing.
The second proposed deal more effectively with decision diagrams by auto-
mating technique called saturation, whose effectiveness empirically shown
is very difficult to achieve manually.
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