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Abstract

In this work, we revise the symbolic B�uchi automata construction for linear

temporal logic. Our main goal was educational: design a technique easy to under-

stand, manage past operators and construct small automata for small formulas.

We submit a technique which answers to this three objectives and which is more

eÆcient than the previous symbolic constructions. We generalize our result to an

extended temporal logic. This allows us to handle the complementation problem

for B�uchi automata in an optimal way.

R�esum�e

Dans ce travail, nous proposons de r�eviser les m�ethodes de construction sym-

bolique d'un automate pour une formule de logique temporelle lin�eaire. Notre

objectif initial �etait p�edagogique : d�evelopper une technique facile �a comprendre

int�egrant les op�erateurs du pass�e et construisant de petits automates pour de pe-

tites formules. La technique que nous proposons r�epond �a ces trois objectifs et

est plus eÆcace que les techniques symboliques existantes. Nous avons g�en�eralis�e

notre r�esultat �a une logique temporelle lin�eaire �etendue. Celle-ci nous permet de

traiter le probl�eme du compl�ement d'un automate de B�uchi de mani�ere optimum.

1 Introduction

La logique temporelle est un langage puissant permettant de d�ecrire des propri�et�es de
sûret�e, d'�equit�e et de vivacit�e de syst�emes. Il est utilis�e comme langage de sp�eci�cation
dans des outils tel que SPIN [4] et SMV [6]. Cependant, v�eri�er qu'un syst�eme re-
specte une telle sp�eci�cation est PSPACE-complet [8]. En pratique, les techniques de
v�eri�cation sont confront�ees �a un probl�eme d'explosion combinatoire du nombre d'�etats
du syst�eme et de celui de l'automate codant la formule. De nombreuses techniques ont
�et�e �elabor�ees pour faire face �a ce probl�eme d'explosion. Nous pouvons noter les tech-
niques de v�eri�cation �a la vol�ee combin�ees avec des techniques de r�eduction ordre partiel

(SPIN [4]). La repr�esentation symbolique par les diagrammes de d�ecisions permet de
coder un syst�eme et l'automate d'une formule de mani�ere concise et ainsi de repousser
les limites de la v�eri�cation (SMV [6]). Chacune de ces m�ethodes ont leurs succ�es sur
des syst�emes industriels prouvant leur bien-fond�e.

Dans ce travail, nous proposons de r�eviser les m�ethodes de construction symbol-
ique d'un automate pour une formule de logique temporelle lin�eaire. Notre objectif
initial �etait p�edagogique : d�evelopper une technique facile �a comprendre int�egrant les
op�erateurs du pass�e et construisant de petits automates pour de petites formules. La



technique que nous proposons r�epond �a ces trois objectifs et est plus eÆcace que les
techniques symboliques existantes [1, 6]. Nous avons g�en�eralis�e notre r�esultat �a une
logique temporelle lin�eaire �etendue. Celle-ci nous permet de traiter le probl�eme du
compl�ement d'un automate de B�uchi de mani�ere optimum.

2 Pr�eliminaires

2.1 Logique temporelle lin�eaire �etendue

La logique temporelle lin�eaire permet d'�enoncer des propri�et�es sur les comportements
d'un syst�eme. Elle permet de parler de l'�evolution d'un syst�eme au cours du temps
en examinant la suite des �etats que prend ce syst�eme. Les propri�et�es �el�ementaires que
v�eri�ent ces �etats jouent un rôle fondamental. Elles introduisent les premi�eres formules
d'une logique temporelle : "la propri�et�e p est v�eri��ee �a l'instant t", "la propri�et�e p est
v�eri��ee dans un instant apr�es t" et "la propri�et�e p est v�eri��ee dans un instant avant t"
sont des formules de logique temporelle lin�eaire. Pour un ensemble AP de propositions
�el�ementaires, les mod�eles de la logique temporelle sont les mots in�nis sur l'ensemble 2AP

des valuations de AP (i.e application de AP dans f0; 1g). �A partir de ces hypoth�eses,
le temps est discret, a un instant initial, est in�ni et dans un instant donn�e seulement
les valeurs des propositions �el�ementaires sont examin�ees.

Nous consid�erons une logique temporelle lin�eaire �etendue (LTLE) dans laquelle
les termes sont construits �a partir de propositions �el�ementaires et d'automates �nis
�etiquet�es par des formules. Le crit�ere de satisfaction d'une formule du type automate

est bas�e sur la reconnaissance de mots �nis ou in�nis par des chemins dans l'automate.
Cette logique est similaire aux logiques pr�esent�ees dans [11, 12]. Une des particularit�es
de notre logique est qu'un automate A permet de d�e�nir quatre types de formules :
formule �nitaire du futur AF+, formule in�nitaire du futur AL+, formule �nitaire du
pass�e AF�, formule in�nitaire du pass�e AL�. Les formules du futur sont �evalu�ees pour
un mot x0 � x1 � x2 � � � et pour un instant i en reconnaissant le suÆxe xi � xi+1 � xi+2 � � �
dans l'automate, alors que pour les formules pass�ees, on consid�ere le pr�e�xe �ni renvers�e
xi �xi�1 �xi�2 � � �x0. Les formules �nitaires et in�nitaires se distinguent par leurs crit�eres
d'acceptation : une formule �nitaire est reconnu par un chemin �ni dans l'automate ter-
minant dans un �etat dit d'acception alors qu'une formule in�nitaire peut être reconnue
par un chemin �ni ou in�ni. La syntaxe d'une formule LTLE est donn�ee par:

1. Toute proposition p 2 AP est une formule LTLE.

2. Si f et g sont des formules LTLE, alors :f , f ^ g sont des formules LTLE.

3. Pour tout automate non d�eterministe �etiquet�e par des formules LTLE A = hS;!
; s0; F i o�u S est un ensemble d'�etats,! une relation de transitions , s0 est un �etat
initial, F � S est un ensemble d'�etats d'acceptations, AF+, AL+, AF�, AL� sont
des formules LTLE.

Nous utilisons la notation standard �; i j= f pour repr�esenter la satisfaction d'une
formule LTLE pour un mot in�ni � et un instant i. L'�evaluation de cette relation pour
l'instant 0 d�e�nit la satisfaction d'une formule pour un mot : � j= f � �; 0 j= f . La
relation j= est d�e�ni par induction de la mani�ere suivante:

1. �; i j= p ssi p 2 xi pour p 2 AP ;

2. �; i j= :f ssi :(�; i j= f);

3. �; i j= f ^ g ssi �; i j= f et �; i j= g;



4. �; i j= AF+ ssi il existe un chemin �ni acceptant � = s0
f0
�! s1 : : : sn�1

fn�1
�! sn

dans A tel que 8k < n : �; i+ k j= fk and sn 2 F ;

5. �; i j= AL+ ssi � j= AF+ ou il existe un chemin in�ni acceptant � = s0
f0
�! s1 : : :

dans A tel que 8k : �; i+ k j= fk,

6. �; i j= AF� ssi il existe un chemin �ni acceptant � = s0
f0
�! s1 : : : sn�1

fn�1
�! sn

dans A tel que 8k < n : �; i� k j= fk and sn 2 F ;

7. �; i j= AL� ssi �; i j= AF� ou il existe un chemin �ni acceptant � = s0
f0
�! s1 : : : si

de longueur i dans A tel que 8k : �; i� k j= fk.

On peut aussi d�e�nir de mani�ere �equivalente LTLE �a partir d'op�erateurs temporels
de la forme AS�(f1; : : : ; fn) (avec S = F;L) o�u l'automate �ni A est �etiquet�e par des
formules propositionnelles sur AP [ ff1; : : : ; fng. Les op�erateurs classiques de logique
temporelle lin�eaire "Next" et "Until", ainsi que leurs versions sur le pass�e, peuvent être
red�e�nis en LTLE par :

� fUg = AF+(f; g), fU
�g = AF�(f; g)avec A = hfs1; s2g; fs1

f
�! s1; s1

g
�!

s2g; s1; fs2gi;

� O(f) = AF+(f), O
�(f) = AF�(f) avec A = hfs1; s2; s3g; fs1

1
�! s2; s2

f
�!

s3g; s1; fs3gi;

2.2 Automates de B�uchi �a transitions

Le principe des m�ethodes de v�eri�cation automatique est d'associer �a toute formule un
automate �ni acceptant les mêmes mots. L'acceptation d'un mot par ces automates
repose sur l'existence d'un chemin in�ni reconnaissant le mot tel que l'ensemble des
�etats parcourus in�niment souvent v�eri�e un certain crit�ere. Un crit�ere simple est
celui des automates de B�uchi : le chemin doit passer in�niment souvent par au moins
un �etat d'acceptation. Dans le cadre de notre �etude, nous utilisons les automates de
B�uchi �a transitions. Ils poss�edent un ensemble de conditions d'acceptions et chaque
condition d'acception d�e�nit un ensemble de transitions. Un chemin est acceptant si il
passe in�niment souvent par au moins une transition de chaque condition d'acception.
Formellement, un automate de B�uchi �a transition poss�ede les composantes suivantes :

� S est un ensemble �ni d'�etats;

� !� S � 2AP � S est une relation de transitions

� Acc est un ensemble de conditions d'acceptation : 8a 2 Acc; a �!;

� S0 est un ensemble d'�etats initiaux.

Un mot in�ni � = x0:x1:x2 : : : sur l'alphabet 2
AP est accept�e par un automate de

B�uchi �a transitions si et seulement si il existe un chemin in�ni dans A

� = s0
x0�! s1

x1�! s2
x2�! : : :

tel que 8a 2 Acc;8i � 0; 9j � i : hsj ; xj ; sj+1i 2 a.
Un automate de B�uchi �a transitions peut être d�e�ni symboliquement en identi�ant

les �etats par des vecteurs de bool�eens. Cela o�re un moyen simple et concis de les
construire et de les d�e�nir. Consid�erons un tableau de variables bool�eennes Now de la
taille des vecteurs de bool�eens. Un �etat associe une valeur bool�eenne �a chaque variable
bool�eenne. Un ensemble d'�etats est alors repr�esent�e par une formule bool�eenne des
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Figure 1: Repr�esentation explicite d'un automate de B�uchi �a transitions

variables du tableau Now, cette formule rendant vrai pour les �etats de l'ensemble. De
la même mani�ere, une transition est un vecteur de bool�eens codant l'�etat source, l'�etat
destination et les valeurs des propositions �el�ementaires. En utilisant un tableau Next

pour identi�er l'�etat destination, une transition associe des valeurs �a chaque variable
bool�eenne des tableaux Now et Next, ainsi qu'�a toutes les propositions �el�ementaires.
Une relation de transition et une condition d'acception peuvent être repr�esent�ees par des
formules bool�eennes. Nous utilisons les notations suivantes pour d�e�nir symboliquement
un automate :

� Now et Next sont des tableaux de variables bool�eennes indic�ees par un ensemble
�ni V AR,

� S est une formule bool�eenne des variables du tableauNow. Elle identi�e l'ensemble
des �etats

� R est une formule bool�eenne des variables de AP , Now et Next. Elle repr�esente
la relation de transition.

� Acc est un tableau de formules bool�eennes des variables de AP , Now et Next,
indic�ees par un ensemble ACC. Il code les conditions d'acceptation.

� S0 est une formule bool�eenne des variables du tableauNow. Elle identi�e l'ensemble
des �etats initiaux.

Exemple 1. Consid�erons l'automate donn�e par sa repr�esentation symbolique :

AP = fp; qg
V AR = f1g
ACC = f1g

S = 1
S0 = 1
R = (p+Now[1]) � (Now[1], q +Next[1])

Acc[1] = :Now[1] + q

Nous pouvons obtenir une repr�esentation explicite de l'automate en �evaluant dans
un premier temps la relation de transitions pour toutes les valeurs des �etats sources et

destinations : 0
p�q
�! 0, 1

q
�! 0 et 1

1
�! 1. Dans un deuxi�eme temps, on d�ecompose les

transitions pour faire apparâ�tre celles qui sont dans l'ensemble Acc[1].

3 Construction d'un automate pour une formule LTL

Le principe de construction d'un automate pour une formule LTL est dû essentiellement
�a Lichtestein, Pnueli, Vardi et Wolper [5, 10]. Une approche symbolique de ces construc-



Formule V AR S0

f f Now[f ]
O(g) g

gUh gUh

O�(g) O�(g) :Now[O�(g)]
gU�h O�(gU�h) :Now[O�(gU�h)]

Table 1: D�e�nition du vecteur d'�etat et des �etats initiaux

Formule R Acc

f Now[f ] , f

O(g) Now[g] , g

gUh Now[gUh] , h+ g �Next[gUh] :Now[gUh] + h

O�(g) Next[O�(g)] , g

gU�h Next[O�(gU�h)] , h+ g �Now[O�(gU�h)]

Table 2: Relation de transitions et conditions d'acceptation

tions peut être trouv�ee dans [1, 6]. Notre m�ethode ne di��ere que tr�es l�eg�erement des
constructions pr�ec�edentes. La di��erence vient du type d'automate que l'on construit.
Ces techniques sont bas�ees sur les deux assertions suivantes:

gUh � h+ g � O(gUh)
gU�h � h+ g � O�(gU�h)

La valeur d'une formule LTL �a l'instant 0 pour un mot in�ni donn�e d�epend unique-
ment des valeurs de ces sous-formules temporelles O(g), gUh, O�(g) et gU�h pour tous
les instants du mot ainsi que des valeurs des propositions �el�ementaires. Leurs valeurs
sont r�egies par les assertions pr�ec�edentes. Dans notre construction symbolique, chaque
sous-formule est repr�esent�ee par un bit dans le vecteur d'�etat et les assertions sont con-
sid�er�ees comme des contraintes de la relation de transitions. A�n que ces assertions ne
fassent r�ef�erence qu'�a l'instant pr�esent et suivant, nous associons aux bits des formules
O(g) et gU�h les formules g et O�(gU�f). Un bit sp�ecial est associ�e �a la formule ini-
tiale f dont l'objet est d'identi�er les �etats initiaux. Nous ajoutons comme contraintes
que les formules du type O�(g) et O�(gU�h) ne peuvent être v�eri��ee �a un instant 0.
Nous associons en plus une condition d'acception pour toute sous-formule gUh. En e�et
une formule gUh est v�eri��ee si elle respecte son assertion et si la formule h est v�eri��ee
dans un instant futur. Notre construction peut se r�esumer par les deux tables 1, 2 dans
laquelle la formule f repr�esente la formule initiale.

Les formules f , g et h apparaissant dans les contraintes de la relation de transitions
et les conditions d'acceptation doivent être consid�er�ees comme des formules proposi-
tionnelles sur les propositions �el�ementaires et les variables des tableaux Now et Next.
Il suÆt d'identi�er leurs sous-formules du type O(l), l1Ul2, O

�(l) et l1U
�l2 par les

variables Next[l], Now[l1Ul2], Now[O�(l)] et Next[O�(l1Ul2)].

Exemple 2. Construction d'un automate pour la formule f = pU(p � (qU�q))
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Figure 2: Automate de B�uchi �a transitions pour f = pU(p � (qU�q))

Cette formule accepte les mots tel que la propri�et�e q est vraie avant la propri�et�e p.
Les �etats de l'automate sont des vecteurs de bits �a deux dimensions : V AR = ff; gg
avec g = O�(qU�q)). L'ensemble des conditions d'acception est r�eduit �a ffg. En
e�et, la formule ne contient qu'un op�erateur du type U . En appliquant les r�egles de
construction d'un automate, nous obtenons :

S = 1
S0 = Now[f ] � :Now[g]
R = (Now[f ], p �Next[g] + p �Next[f ])

� (Next[g], q + q �Now[g])
Acc[f ] = :Now[f ] + p �Next[g]

La repr�esentation explicite de cet automate est donn�ee �gure 2. Nous pouvons noter
que l'�etat 00 peut être �elimin�e de l'automate car il est non accessible �a partir de l'�etat
initial. Cependant, notre construction code la formule et la n�egation de formule : en
prenant l'�etat 00 comme �etat initial, l'automate code :f . 2

Exemple 3. Construction d'un automate pour la formule f = 2(p) 3q) :
Les op�erateurs temporels 3 et 2 sont d�e�nis par 3(g) = 1Ug et 2(g) = :3(:g).

3(g) exprime que g sera v�eri��e au moins �a un instant et 2(g) exprime l'invariant
"g est v�eri��e �a tout instant". Dans le cas d'une formule invariante 2(g), nous pouvons
simpli�er la construction en n'associant pas 2(g) �a un bit du vecteur d'�etats, en ajoutant
g comme contrainte de la relation de transition, et en prenant tous les �etats pour des
�etats initiaux. Ainsi pour la formule f = 2(p ) 3q), nous retrouvons l'automate de
l'exemple 1 (Figure 1). L'unique bit du vecteur d'�etats est associ�e �a la formule 3q. 2

La justi�cation de notre construction symbolique est simple. Un chemin in�ni ac-
ceptant dans un automate d�ecrit un mot in�ni v�eri�ant �a chaque instant les formules
d�e�nies par le vecteur de bit de l'�etat correspondant. En particulier, le mot in�ni doit
v�eri�er la formule initiale f . Cette preuve peut être obtenue par r�ecurrence sur la taille
des formules associ�ees aux �etats. R�eciproquement, �a un mot in�ni v�eri�ant f correspond
un chemin in�ni dans l'automate tel qu'�a tout instant le mot v�eri�e les mêmes formules
que l'�etat correspondant.

La table 3 compare notre construction avec les principales techniques de la litt�erature
en se basant sur un ensemble de formules propos�ees dans [3]. La premi�ere colonne
reprend les r�esultats donn�ees dans [3] pour la premi�ere construction d�evelopp�e par
Vardi et Wolper [10]. Nous donnons comme r�esultat le nombre d'�etats accessibles de
l'automate obtenu. Nous distinguons ensuite les constructions locales des construc-



Formules Premi�ere Locale Symbolique
a � S [10] a � S [3] a �! [2] a � S [1] a �!

pUq 8 3 2 8 2
pU(qUs) 26 4 3 32 3
:((pU(qUs)) 26 7 3 32 3
GFp) GFq 114 9 5 28 7
FpUGq 56 8 4 32 3
GpUq 13 5 4 16 4
:(FFp, Fp) - 22 3 1 1

Table 3: Comparaison des techniques de construction d'un automate pour LTL

tions symboliques : ces derni�eres d�e�nissent directement l'automate par des contraintes
symboliques alors que les premi�eres calculent les �etats de proche en proche en cher-
chant �a limiter le nombre d'�etats. Elles se distinguent aussi par le type des conditions
d'acceptation : soit elles sont d�e�nies par un ensemble d'�etats, soit par un ensemble de
transitions. Bien que ces formules soient minuscules, nous pouvons conclure qu'il est
plus eÆcace de construire des automates de B�uchi �a transitions. Nous pouvons aussi
noter que notre nouvelle technique concurrence les m�ethodes de construction locale.
Ce dernier point constitue une petite surprise dans le sens o�u cette technique n'a pas
�et�e d�evelopp�ee pour minimiser le nombre d'�etats mais pour am�eliorer et simpli�er les
techniques de v�eri�cation symbolique propos�ees dans [1].

4 Construction d'un automate pour une formule LTLE

La premi�ere construction d'un automate pour une formule LTLE est due �a Vardi et
Wolper [11]. Cette construction se limite aux formules du futur. Nous proposons une
construction symbolique simple et plus eÆcace que la pr�ec�edente. Elle se base sur les
assertions induites par les formules du type automate :

AS+(s) �
P

s
g

!r:r=2F
g �O(AS+(r)) +

P
s
g

!r:r2F
g

AS�(s) �
P

s
g

!r:r=2F
g � O�(AS�(r)) +

P
s
g

!r:r2F
g

Les formules AS+(s) et AS�(s) repr�esentent des formules �nitaires ou in�nitaires
du futur et du pass�e dans lequel l'automate A a s comme �etat initial. La valeur d'une
formule LTLE �a l'instant 0 pour un mot in�ni d�epend des valeurs des sous-formules
AS+(s) et AS�(s) pour tous les instants du mot. Leurs valeurs sont r�egies par les
assertions pr�ec�edentes. Comme pour la construction symbolique d'une formule LTL,
chacune de ces sous-formules correspond �a un bit dans le vecteur d'�etat et les assertions
d�e�nissent des contraintes de la relation de transitions. Pour les formules du pass�e, la
valeur du bit associ�ee �a AS�(s) est celui de la formule O�(AS�(s)). Pour traiter les
formules du futur, nous introduisons un nouveau bit A�

S+(s) pour chaque sous-formule
AS+(s). Il est utilis�e pour marquer les bits valant 1 pour les formules �nitaires AF+(s)
et 0 pour les formules in�nitaires AL+(s). Leurs valeurs ne respectent les assertions que
lorsqu'elles correspondent �a un bit marqu�e. Ce proc�ed�e permet de suivre l'�evolution
d'un sous-ensemble de formules AF+(s) (resp. AL+(s)) valant 1 (resp. 0) pour chaque
formule AF+ (resp. AL+). Quand une transition permet de prouver localement la
validit�e de cet ensemble de sous-formules, nous marquons dans l'�etat suivant toutes



Formule V AR S S0

f f Now[f ]
AF+ AF+(s); A

�
F+(s) Now[A�

F+(s)]) Now[AF+(s)]
AL+ AL+(s); A

�
L+(s) :Now[A�

L+(s)]) :Now[AL+(s)]
AF� O�(AF�(s)) :Now[O�(AF�(s))]
AL� O�(AL�(s)) :Now[O�(AL�(s))]

Table 4: D�e�nition du vecteur d'�etat, des �etats de l'automate et des �etats initiaux

Formule Acc

AF+

Q
s=2F (:Now[A�

F+(s)] +
P

(g;r):r2F^s
g

!r
g)

AL+

Q
s=2F (Now[A�

L+(s)] + :
P

(g;r):r2S^s
g

!r
g)

Table 5: D�e�nition des conditions d'acceptation

les formules AS+(s). Ces transitions d�e�nissent les conditions d'acceptations de notre
automate ; il en existe une pour chaque sous-formule AS+. Notre construction peut se
r�esumer par les tables 4, 5 et 6.

La justi�cation de notre construction est plus diÆcile que pour celle de LTL. Dans
un sens, il est simple de prouver qu'un chemin in�ni acceptant dans un automate d�ecrit
un mot in�ni v�eri�ant �a chaque instant les formules d�e�nies par le vecteur de bits de
l'�etat correspondant. R�eciproquement, �a un mot in�ni v�eri�ant f correspond plusieurs
chemins in�nis dans l'automate tel qu'�a tout instant le mot v�eri�e les mêmes formules
que l'�etat correspondant. Nous pouvons cependant construire un chemin acceptant de
proche en proche en e�ectuant le lien entre les formules marqu�ees et des chemins dans
les automates des formules AS+.

Exemple 4. Construction d'un automate pour la formule 2(BF+)

avec B = hfs1; s2; s3g; fs1
p
�! s2; s2

p
�! s1; s2

q
�! s3g; s1; fs3gi;

Formule R

f Now[f ] , f

AF+ Now[AF+(s)] ,
P

s
g

!r:r=2F
g �Next[AF+(r)] +

P
s
g

!r:r2F
g

Now[A�
F+(s)] )

P
s
g

!r:r=2F
g �Next[A�

F+(r)] +
P

s
g

!r:r2F
g

Acc(AF+) )
Q

s2S Next[A�
F+(s)], Next[AF+(s)]

AL+ Now[AL+(s)] ,
P

s
g

!r:r=2F
g �Next[AL+(r)] +

P
s
g

!r:r2F
g

Now[A�
L+(s)] (

P
s
g

!r:r=2F
g �Next[A�

L+(r)] +
P

s
g

!r:r2F
g

Acc(AL+) )
Q

s2S Next[A�
L+(s)], Next[AL+(s)]

AF� Next[O�(AF�(s))] ,
P

s
g

!r:r=2F
g �Now[O�(AF�(r))] +

P
s
g

!r:r2F
g

AL� Next[O�(AL�(s))] ,
P

s
g

!r:r=2F
g �Now[O�(AL�(r))] +

P
s
g

!r:r2F
g

Table 6: D�e�nition de la relation de transitions
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��-p; ;

�-p; fBF+g

?

p; ;

�
�

�
�
��	

-p � q; ;
�

p � q; fBF+g �?�6�
p � q; ;

-p; ;

?

�
6

�
p � q; ;

�

Figure 3: Automate de B�uchi �a transitions pour 2(BF+)

Comme notre formule est du type invariant, nous simpli�ons notre construction en
ajoutant Now[BF+(s1)] comme contrainte �a la relation de transitions et en prenant
tous les �etats comme �etats initiaux.

Les �etats de l'automate sont des vecteurs de bits �a quatre dimensions : V AR =
fBF+(s1); B

�
F+(s1); BF+(s2); B

�
F+(s2)g. L'ensemble des conditions d'acception est r�eduit

�a fBF+g. En appliquant nos r�egles de construction, nous obtenons :

S = (Now[B�
F+(s1)]) Now[BF+(s1)]):(Now[B�

F+(s2)]) Now[BF+(s2)])
S0 = 1

Acc(BF+) = :Now[BF+(s1)] � (:Now[BF+(s2)] + q)
R = Now[BF+(s1)]

� (Now[BF+(s1)], p �Next[BF+(s2)])
� (Now[B�

F+(s1)]) p �Next[B�
F+(s2)])

� (Now[BF+(s2)], p �Next[BF+(s1)] + q)
� (Now[B�

F+(s2)]) p �Next[B�
F+(s1)] + q)

� (Acc(BF+)) (Now[BF+(s1)], Now[B�
F+(s1)])�

(Now[BF+(s2)], Now[B�
F+(s2)]))

La repr�esentation explicite de cet automate est donn�ee �gure 3. Nous n'avons
repr�esent�e dans les �etats que les valeurs des bits associ�ees aux indices B�

F+(s1) et
B�
F+(s2). En e�et les deux autres bits valent toujours 1. 2

Une application directe de notre technique est la construction de la n�egation d'un
automate de B�uchi. R�ecemment C. L�oding [9] a d�evelopp�e une m�ethode de transfor-
mation d'un automate de B�uchi vers un autre type d'automate : les automates faibles
alternants. Cette transformation s'adapte parfaitement �a notre probl�eme. En e�et un
automate de B�uchi �a n �etats A = hS;!; F; S0i s'�ecrit A2nL+ en LTLE �a partir des
2n + 1 formules A0L+, A1F+, A2L+, A3F+ : : : A2nL+. Ces automates se d�eduisent de
l'automate A de la mani�ere suivante :

� Pour l'indice 0, l'automate est simplement d�e�ni par A0 = hS;!; ;; S0i,

� Pour les indices pairs autre que 0, l'automate est donn�e par A2�i = hS;!2�i; ;; S0i
o�u chaque transition hs; x; ri de A produit une transition hs; x � A2i�1L+; ri dans
A2�i,

� Pour les indices impairs, l'automate est donn�e A2�i�1 = hS [ f0g;!2�i�1; f0g; S0i
o�u chaque transition hs; x; ri de A dont la destination est acceptante (r 2 F )
produit une transition hs; x �A2i�2F+; 0i dans A2�i�1, les autres donnent la même
transition hs; x; ri dans A2�i�1.



Notre construction d�eduit directement pour la formule :A2nL+ un automate de
B�uchi �a transitions avec au maximum 3n�(2n+1) �etats. Nous pouvons r�eduire le nombre
d'�etats en 2O(n logn) en remarquant que A0L+(s)( A1F+(s)( A2L+(s)( A3F+(s)(
: : :( A2nL+(s) et en imposant que des formules d'automates di��erents ne peuvent pas
être marqu�ees dans un même �etat. La transformation d'un automate �a transitions en
un automate de B�uchi laisse le nombre d'�etats en 2O(n logn). Ce coût est essentiellement
�egal �a la borne inf�erieure du nombre d'�etats �etablie par M. Michel et a d�ej�a �et�e atteint
par S. Safra [7] par une technique de d�eterminisation d'automates. Nous obtenons par
une m�ethode symbolique une construction essentiellement optimale de la n�egation d'un
automate de B�uchi.
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