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Résumé: Dans cet article, nous nous intéressons a unc classe particuliére de systémes informati-
ques, les systemes réactifs qui regroupent ceux dont I’objectif est plutdt le maintien d’une inter-
action avec un environnement que le calcul d’un résultat a partir de données en entrée. Pour
énoncer la correction de ces systémes, les formalismes de la logique classique ne peuvent &tre
utilisés: en effet, il est nécessaire d’exprimer des propriétés portant sur le déroulement méme de
leur exécution. Il est donc légitime de les étudier 4 1’aide de techniques déductives formalisant des
concepts temporels. Le propre des logiques “modales” dont fait partie la logique temporelle est
de proposer de telles méthodes. Nous présentons icl un environnement de programmation logique
mettant en oeuvre ce type de méthodologie. Le modéle de calcul sous-jacent considéré est celui
des réseaux de Petri 4 prédicats.

Mots clés: vérification, réseaux de Petri, modéle PIPN, logique modale, logique temporelle arbo-

rescente CTL, programmation logique. '

Abstract: most of parallel computing systems are mainly characterised by interaction with their
environment. So they are called reactive systems. This paper is concerned with the correctness of
such systems. A formal logic language can be proposed for the specification of sequential pro-
grams. This methodology cannot be used here: we have no means to express temporal properties
characterising semantics of parallel programs. The temporal logic formalism, which formalises
deductive techniques to deal with temporal concepts, is more appropriate for our problem. In this
paper we present a logic programming environment for the verification of temporal logic specifi-
cations on Petri nets based models.

Keywords: verification, reactive systems, Petri nets, PIPN model, modal logics, branching time

temporal logic CTL, logic programming.

I. INTRODUCTION

De nos jours, le paraliélisme intervient a peu prés partout en informatique, que ce soit un
parallélisme réel, comme dans les machines multiprocesseurs et les réseaux d’ordinateurs, ou un
parallélisme virtuel, comme celui qui existe entre les processus s’exécutant “ simultanément” sur
un ordinateur monoprocesseur. Or, la programmation de tels systémes dans lesquels il y a des
interactions et des synchronisations entre les divers processus, ou entre un processus et son envi-
ronnement, est d’une complexité sans commune mesure avec celle des systémes séquentiels clas-
siques. I1 est donc nécessaire de pouvoir vérifier formellement qu’un programme paralléle satis-
fait ses spécifications.

La plupart des systémes paraliéles sont congus pour maintenir une interaction avec le monde
extérieur plutSt que pour calculer des résultats; Pnuelli [Pou 86a] les qualifie de systémes réac-
tifs, et il n’est pas facile de définir et de controler pleinement ces interactions. La combinatoire
peut en effet €tre extrémement complexe, et une variation minime dans un composant du systéme
peut entrainer des modifications profondes dans son comportement global. De plus, la compré-
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hension des phénomeénes paralléles nécessite de prendre en compte un contrdle démultiplié et dis-
tribué.

La logique des programmes, un des domaines importants de 1'informatique théorique, repose sur
un systéme axiomatique permettant d’exprimer par des régles de déductions formelles les instruc-
tions d’un programme [Hoa 69, Salwicki 70, Pratt 76, Harel 86]. Ces logiques sont congues
pour 'étude des programmes séquentiels. Plus particuliérement elles sont employées pour la vali-
dation d’algorithmes et I’étude de la sémantique des langages de programmation. Il est donc natu-
rel d’étendre cette méthodologie a I’étude des programmes paralléles a I’aide de techniques dé-
ductives formalisant des concepts temporels. La logique temporelle permet de répondre & de
telles exigences.

Une fois choisie une logique temporelle comme formalisme de spécification, il est alors possible
de définir des méthodes de vérification automatique (model-checking). Dans cet article nous
construisons des procédures de model-checking ynour la logique temporelle CTL, ¢’est-d-~dire des
algorithmes permettant de vérifier si, étant donné un systéme S et une spécification P, S satisfait
P

II. MODELE SEMANTIQUE DE LOGIQUE TEMPORELLE

En pratique, on associe a chaque systéme réactif, décrit par exemple dans un langage de pro-
grammation, un modéle sémantique qui représentera son comportement. Les modéles que nous
considérons dans cette étude sont les réseaux de Petri a prédicats [Gen 87]. Les réseaux de Petri
(RdP) [BRAMS 83, Pet 81] constituent un modéle fondamental pour la spécification du paralle-
lisme qui caractérise un ensemble de tiches concurrentes. Cependant, les RdP se sont trouvés
rapidement limités a cause de la banalisation des jetons entrainant ainsi une explosion combina-
toire du graphe des marquages accessibles. Dans le modéle appelé PIPN (« Prolog Interpreted
Petri Nets »), un jeton dans une place est structuré sous la forme de prédicat dans la logique du
premier ordre. Pour un marquage donné, I’instanciation des jetons dans chaque place se fait alors
par unification. Le caractére générique du modéle est exploité par I'introduction d’un champ sé-
lecteur dans chaque transition. De plus, pour favoriser la réutilisation d’une méme transition, une
transition est attribuée par des clauses de Hom permettant de sélectionner les jetons lors du fran-
chissement de cette derniére.

11.1 DEFINITION DU MODELE

Un modéle PIPN est un quintuplet (P, T, tr, init, I} ou:

e P estun ensemble de prédicats appelés places

e T estun ensemble de prédicats appelés événements

& r est un ensemble de quadruplets (t, pre, post, cond) appelés transitions ou
o t e T estun prédicat appelé nom de la transition
e pre (resp. post) est un ensemble non vide de prédicats appelés préconditions (resp. post-
conditions) de la transition
o cond (champ sélecteur) est une séquence de prédicats appelés conditions sur les don-
nées. Ces prédicats réalisent une fonction de filtrage permettant de sélectionner les jetons
lors du franchissement d’une transition.

o init est un ensenble non vide de prédicats de base (prédicats dont tous les termes sont des

constantes) appelé ctat initial
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e 1 est une fonction d’interprétation qui associe a la séquence cond des conditions sur les don-
nées une valeur de vérité.
Un marquage M d’un modéle PIPN est un ensemble de prédicats de base.

I1.2 REGLE DE FRANCHISSEMENT

a) Transition sensibilisée

Si E est un ensemble de prédicats et 6 = {x;=¢,, X;=¢,, . . . , ¥.=€,} une substitution, E/6 repré-
sente la valeur de E apres les remplacements des variables xy par les termes ey, . i

Une transition tr=(t, pre, post, cond) est sensibilisée par un marquage M SSI il existc une substi-
tution 6 telle que I’ensemble de ses préconditions pour cette substitution est un sous-ensemble de
M et Pinterprétation de la séquence des conditions sur les données retourne la valeur vrai:

3 0 telle que pre/6 ¢ M et I(condB) = vrai.

b) Franchissement d’une transition

Régle de franchissement: Soit M un marquage sensibilisant la transition tr=(t, pre, post, cond). Le
marquage M’ est le résultat du franchissement de la transition tr SSI:
3 6 telle que pre/6 < M et I(cond®) =vrai et
M’ =M - pre/6 U post/6

HI. LANGAGE DE DESCRIPTION D’UN MODELE PIPN
I11.1 DEFINITION DU LANGAGE

Un modéle PIPN est défini par I'ensemble de ses transitions, suivi du marquage initial et
d’une interprétation des conditions sur les données.
La définition d’une transition est de la forme:
transition <nom de la transition>

pre:  <ensemble de prédicats définissant les préconditions>

post.  <ensemble de prédicats définissant les postconditions™>

cond: <séquence de prédicats définissant les conditions sur les dommées>

La définition du marquage initial a Ia forme suivante:
init:  <ensemble de prédicats de base définissant I’état initial>
L’interprétation des conditions sur les donndes se fait en termes de clauses de Horn [CON 86].

Syntaxe du langage

<modele>::= <transition™,
<init>
<conditions_données>«
transition::= transition <identificateur>
pre: <prédicat>,
post: <prédicat>.
cond: <prédicat>«
<init>::=init:<prédicat>.
<conditions_données>::= <clause de Horn>
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IIL.2 INTERPRETATION PAR CLAUSES DE HORN

Chaque élément syntaxique est un fait ou une clause, décrit dans la syntaxe PROLOG.
Un modele PIPN constitue un programme PROLOG qui est directement simulé via une procédure
de tir PROLOG. La forme externe du langage coincide avec sa représentation intemme dans I’outil.

A) INTERPRETATION DES TRANSITIONS

Convention: dans ce qui suit, un identificateur préfixé par le caractére « * » dénote un symbole de
variable dans la syntaxe des clauses de Hom.

Une transition tr=(t, pré, post, cond) est interprétée par une clause de Hom sans condition de la

forme:

tr(*t, pre(*pre), post(*post), cond(*cond)).

ot les ensembles de préconditions (resp. postconditions) ainsi que les conditions sur les données

sont interprétés par des listes de préconditions, de postconditions et de conditions sur les données

respectivement.

Exemple: nous interpréterons la transition définie par la syntaxe suivante

trans send(*site i)

pre;  idle(*site i)

post: request(*site_i, *site_j)
wait(*site_i)

cond: dest(*site_i, *site_j)

par la clause de Horn sans condition:
tr(send(*site_i),
pre(idle(*site_i).nil),
post(request(*site_i,*site_j).wait(*site_i).nil),
cond(dest(*site_i,*site_j).nil)).

Le marquage initial est interprété par une liste de prédicats.

Exemple: nous interpréterons le marquage initial défini par la syntaxe suivante
init: idle(procesus1) idle(processus2)

par la clause de Homn sans condition:
init(idle(processusl).idle(processus2).nil).

B) INTERPRETATION DE LA REGLE DE FRANCHISSEMENT

Une transition tr(*transition, pre(*pre), post(*post), cond(*cond)) est franchissable 4 partir d’un

marquage *m SSI il existe une substitution @ telle que:

a) I'ensemble des préconditions pour la substitution 8 est inclus dans le marquage *m: *pre/6 ©
*m

b) I'interprétation des conditions sur les données retourne la valeur vrai: [(*cond®)= vrai.

Pour la substitution 8, le franchissement de Ia transition consiste alors a:

* retirer du marquage *m les préconditions de la transition
* ajouter au marquage intermédiaire les postconditions.
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Le franchissement de la transition *transition dorne le marquage *m” défini par ’équation:

*m’ = *m - *pre/6 U *post/B

Le franchissement d’une transition défini par 1’équation ci-dessus est interprété par la régle
d’inférence:

tir(*m,*t,*m’)- tr(*t,pre(*pre),post(*post),cond(*cond))
- interprete(*cond)
- enlever(*pre,*m,*m™’)
- inserer (*post,*m’’,*m’).

Les prédicats utilitaires enlever et inserer sont définis comme suit:

1. enlever(*11, *12, 1) est vrai si en enlevant les éléments de lIa liste *11 3 la liste *12 on obtient
la liste *1.

2. inserer(*I1, *I2, #I) est vrai si 'insertion des cléments de la liste *11 A la liste *12 donne la
liste *L.

Le prédicat interprete(*cond) sert a interpréter les conditions sur les données. Son interprétation
est donnée par la regle snivante:

interprete(nil).
interprete(*cond. *q):- *cond
- interprete(¥q).

IV. SEMANTIQUE ET VALIDATION DE PROGRAMMES PARALLELES
IV.1 POURQUOI LA LOGIQUE TEMPORELLE

Le nécessaire avénement du calcul paralléle a ajouté une nouvelle dimension 4 la définition de
systémes de logiques adéquats: celle de leur incorporer la notion du temps. Pour traiter du con-
cept supplémentaire de relations temporelles entre des événements, il faut définir des opérateurs
permetiant de “lier” des variables propositionnelles p aux instants ¢. La logique temporelle est un
systéme formel de logique répondant a de telles exigences. Elle représente le parallélisme explici-
tement en décrivant le comportement d’un systéme au moyen d’une relation de causalité entre les
occurrences de processus paralléles [LAMP 78, LAMP 83). Tout programme peut étre représenté
par son graphe de contréle. Une séquence d’exécution dans ce type de modéle est quasiment
isomorphe & un modéle de la logique temporelle: 1l suffit pour cela d’identifier “état du systéme”
et “instant”, le temps étant rythmé par le déclenchement des transitions. Une fois constatée cette
analogie on peut alors trouver un codage approprié des propriétés de programmes dans le langage
de la logique temporelle.

On distingue deux grandes classes de logique temiporelle selon la structure du temps considérée:

1. logique temporelle arborescente (ou ramifiée) [BENA 83, Queil 81, CLAR 81, Emer 83,
Lich 84]

2. logique temporelle lindaire [Pnue 86b, Sis 8§2]
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La logique du temps linéaire correspond a la nature des programmes déterministes, tandis que la
logique du temps arborescent est le formalisme adéquat pour I'étude des programmes non-
déterministes {Lam 80].
Comme la plupart des systémes réactifs sont non-déterministes, nous ne considérons dans cet
article que la logique temporelle arborescente et plus particuliérement la logique temporelle arbo-
rescente CTL (Conditonal Temporal Logic). Cette derniére spécifie des contraintes temporelles
telles que:

« il est toujours vrai que ... »,

« il existe un instant dans le futur ot ... »,

« il a été vrai, au moins une fois dans le passé, que ... »,

« P doit étre toujours vrai, jusqu'a ce que ... »,

« P était toujours vrai, depuis que ... »,

IV.2 SEMANTIQUE DE LA LOGIQUE TEMPORELLE ARBORESCENTE CTL

La suite des états d’un programme est interprétée comme un modéle de la logique CTL
constitué des éléments suivants:
a) S: un ensemble fini d’ésars. Chaque état représente une configuration de ’ensemble du sys-
teme
b) Init: le prédicat initial. 11 caractérise I’état initial du systéme
¢) T: un ensemble fini de transitions.
d) R: une relation d’ordre binaire partieile.
Vs, 8’ €8;(s,s’) € RSSIs’ estun état accessible & partir de s par une transition t.

L’¢nsemble F des formules de logique CTL contient la logique du premier ordre étendue par les
opérateurs temporels ALL(p , q), SOME(p, q), POT(p, q) et INEV(p , q). Sip et q € F alors 7p,
pAq,pVqp=q, ALL(p, q), SOME(p, q), POT(p, q) et INEV(p , q) sont des formules de F.
Les opérateurs temporels ALL(p , q), SOME(p , q), POT(p, q) et INEV(p , q) sont définis récur-
sivement par les équations suivantes:

A) OPERATEURS DE BASE
s FPREf SSI  3s’(s,s’)eRets’ Ff 1
s FPRETILDA f SSI Vs’ (s,s’)eR=>s ff 2)

f étant une formule de logique CTL. s F f signifie que la formule f est satisfaite 4 I’état s du mo-
déle.

B) DEFINITION DES OPERATEURS TEMPORELS

p,qeF:

s FALL(p,q) SSI s kgqa(7pv PRETILDA ALL(p, q)) 3)
s FSOME(p, q) SSI s Fqa(7pv PRE SOME(p, @) “)
s EPOT(p, Q@ SSI s kqv(p APREPOT(p,q)) 3
s EINEV(p, q) SSI s Eqv(p APRETILDA INEV(p, q)) 6)
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V. INTERPRETATION DES OPERATEURS DE LA LOGIQUE CTL

Nous utilisons la programmation logique dans la définition des algorithmes de model-
checking. s k f est interprétée par la résolution d’une régle d'inférence (1, s). Cette derniére est
évaluée récursivement sur un chemin d’origine I’ état s dans le graphe des marquages accessibles
dans un modéle PIPN. | est une trace d’états de ce chemin ou le prédicat f(1, s) a été évalué. Cette
liste d’états | permet au processus de résolution récursif d’arréter 1’évaluation de la régle sur un
circuit du graphe équivalent au modéle de la logique CTL.

La relation d’accessibilité (s , s*) € R est interprétée par la clause de Hom sans condition arc(*s ,
¥t , #*s”), La variable formelle *t dénote la transitica du modéle PIPN correspondant au franchis-
sement du marquage ¥s au marquage *s’.

V.1 INTERPRETATION DES OPERATEURS DE BASE

Interprétation de I'équation (1)

PRE(*f,*],*s):- arc(*s,*t,*s”)
- *(¥,%5%) - /1.

L’opérateur prédéfini « // » (coupe choix) arréte la résolution 4 la premiére solution s’ telle que

s’ H.
L’éguation (2) est équivalente a:
s FPRETILDAf SS1 785 454 545 Rt 7@ 748
s = CPRETILDA {
s FPRETILDA f SSI —s CPRETILDA f 2.1)
s k CPRETILDA f SSI 35’ (s,s) e Ret—s kf 2.2)

Interprétation des équations (2.1) et (2.2):

PRETILDA(*f,*1,*s).-NOT(CPRETILDA(*f,*],*s)).
CPRETILDA(*f,*|,*s):- arc(*s,*t,*s”) - NOT(*{(*1,*s")).

V.2 INTERPRETATION DES OPERATEURS TEMPORELS

s FPOT(,q) =  skq (5.1
s FPOT(p,q) = s kpAPREPOT(, q) (5.2)

POT(*p,*q,*1,%s):- out(¥s,*]) - *q(*¥s) - //.
POT(*p,*q,*1,*s):- out(*s,*]) - *p(*s)
- PRE(POT(*p,*q),*s.*],%s).

out(*s,*I) est vrai si la variable ¥s n’est pas un élément de la liste #I.

s FALL(p,q) <= s FqAa—-p 3.D
s FALL(p,q) < s Fq APRETILDA ALL(p , q) (3.2)

— 890 —



ALL(*p,*q,*1,*s):- in(*s,*]) - /.
ALL(*p,*q,*1,*s):- ¥q(*s) - NOT(*p(*s)) -//.
ALL(*p,*q,*1,*s):- *q(*s)

- PRETILDA(ALL(*p, *q), *s.*1, *s).

in(*s,¥1) est vrai si la variable *s est un élément de la liste *1.

s FINEV(p,9) = s Fq (6.1)
s FINEV(p, @< s FpAPRETILDA INEV(p, q) (6.2)

INEV(*p,*q,*1,*s):- out(*s,*I) -*q(*s) - //.
INEV(*p,*q,*1,*s):- out(*s,*]) - arc(*s,*t,*s") - // - *p(*s)
- PRETILDA(INEV(*p,*q),*s.*],*s).

s ESOME(p, @ <= s Eqa-yp .
S FSOME(p , Q) = s Fq A PRE SOME(p, q) 4.2)

SOME(*p,*q,*1,*s):- in(*s,*1) - //.
SOME(*p,*q,*1,*s):- *q(*s)

- NOT(arc(*s,*t,*s’)) - //.
SOME(*p,*q,*L*s):- *q(¥s) - NOT(*p(*s)) - //.
SOME(*p,*q,*1,*s):- *q(*s)

- PRE(SOME(*p,*q),*s.*],*s).

V.3 SIMPLIFICATIONS

POT(*p,*q,*s):- POT(*p,*q,nil, *s).
On attribue la valeur nil & la variable formelle *|.

Une deuxiéme simplification est I’élimination du prédicat conditionnel p de I'opérateur temporel
POT(p , q). Nous supposons dans ce cas que p est vrai en tout état s du graphe des marquages
équivalent an modéle de la logique CTL (V s € S; s F p). L opérateur non conditionnel POT(p)
est interprété par la régle d’inférence:

POT(*p,*s):- POT(true,*p,*s).

true(*s).

Des simplifications similaires sont définies sur les autres opérateurs temporels.

VI. EXEMPLES DE PROPRIETES EXPRIMABLES A L’AIDE DE FORMULES DE
LOGIQUE TEMPORELLE

Considérons un systéme formé de n processus D;, pouvant accéder & une ressource com-
mune R, et d’un processus G chargé de gérer cette ressource. Chaque D); communique avec G au
moyen de deux variables booléennes, d; et a;, selon le protocole suivant:
¢ la variable d; est modifiée uniquement par D; qui lui affecte la valeur vrai pour signifier qu’il

demande 1’accés 4 la ressource; et la valeur faux pour relicher R.
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o la variable a; est modifiée uniquement par G; a, vaut vrai si la ressource a ¢été accordée 4 D,,
ce dernier ne I’ayant pas encore rendue au gestionnaire.

Nous pouvons alors spécifier formellement les comportements corrects du systéme en énongant

des propriétés souhaitables, exprimables par des formules de logique temporelle.

P, “la ressource est accordée 4 au plus un demandeur 3 la fois”

Soit init(*s) le prédicat qui dénote I’état initial. P, s’exprime alors par la formule;

it = ALL - (ai A a) 1#)

Il sagit d’une propriété d’exclusion mutuelle, exprimant I’invariance d’une certaine condition (—
(3 A ) ). De maniére générale, les propriétés d'invariance s’exprimeront comme sur notre
exemple 4 P'aide de Iopérateur ALL.

P, “Si le processus D, demande la ressource, il I’obtiendra”
s’exprime par la formule;
init = ALL(d; = INEV a))

P; “Si le processus D, obtient la ressource, il la relachera”
s’exprime par la formule:
init = ALL(a; = INEV ~ d;)

P, et P; sont des propriétés de vivacité. Ces propriétés s’expriment en général 4 I'aide d'un opéra-
teur INEV.

VII. CONCLUSION

Nous avons montré dans cet article comment la logique temporelle pouvait &tre un bon
outil pour la preuve de propriétés des programmes. Nous pouvons remarquer que tout systéme a
nombre fini d’états (en 'occurrence le graphe des marquages d’un réseau de Petri borné) définit
un modéle “ canonique” de logique temporelle arborescente (I'arbre de tous les calculs possibles);
par conséquent, pour prouver une propriété, exprimable par une formule de logique temporelle, il
suffit de montrer que la formule est satisfaire dans ce modéle. Notre article est consacré A une
telle approche.
Nous avons donc implémenté un environnement de prograrmation logique mettant en oeuvre une
telle méthodologie. A partir d’un programme défini par I'utilisateur, sous la forme d’un modéle
PIPN (le modéle de calcul sous-jacent est celui des réseaux de Petri 4 prédicats), notre outil cal-
cule le graphe de transitions des états globaux du programme. Des variables propositionnelles
définies par 'utilisateur permettent de définir des propriétés élémentaires de ces états, telles que
la présence du contréle en tel ou tel point. L utilisateur peut alors demander I’évaluation de for-
mules temporelles représentant des propriétés complexes de son programmnie.
Les perspectives de développement envisagées sont principalement 1’extension de Iinterpréteur
des formules de logique teraporelle CTL. En effet celui-ci est incapable d’assister "utilisateur au
cas ou une spécification formelle (formule de logique temporelle interprétée) ne serait pas vérifiée
sur I’automate A états finis équivalent au modele de son application. Dans la mesure du possible,
cette aide pourrait avoir la forme d’une séquence de transitions, dont le tir fait apparaitre un con-
tre-exemple dans la satisfaction de la propriéié en question.
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