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Resumen

Esta tesis se enmarca dentro de la disciplina del tratamiento formal de los siste-
mas de tiempo real criticos. Un sistema de tiempo real es aquel cuya correcta
ejecucion depende de interacciones cuidadosas y orquestadas con el tiempo. Pa-
ra que un sistema de computacion de tiempo real sea aceptable no sélo debe ser
funcionalmente correcto - producir resultados correctos - sino que también debe
ser temporalmente correcto - hacerlo dentro de los intervalos especificados. Adi-
cionalmente, un sistema de tiempo real critico acarrea el riesgo de pérdidas graves
cuando se producen tiempos de respuesta que caen fuera de los limites impuestos
en la especificacion.

El diseno de sistemas de tiempo real es, de por si, intrinsecamente complejo.
Tal complejidad tiene su origen en caracteristicas especificas como lo critico de su
ejecucioén, su inherente concurrencia, la existencia de eventos no predecibles, etc.
A pesar de su elevada complejidad, el uso de métodos formales se ha retrasado
con respecto a los sistemas sin nocién explicita de tiempo. Parte de este retraso
se debe a la complejidad derivada de la incorporaciéon del tiempo como requisito
funcional del sistema, ademas el disenio de estos sistemas es dependiente, en gran
medida, de caracteristicas propias de su implementacion.

Una vez alcanzada una razonable madurez en los fundamentos teoricos de los
métodos formales de tiempo real, la historia de su aplicacion ha sido similar a la
ya vivida para los métodos formales sin tiempo, es decir, reaparecen los mismos
problemas para llegar a una transferencia tecnolégica real. El acercamiento a la
practica profesional pasa por integrar los métodos formales en el proceso software,
proporcionando entornos integrados que incorporen facilidades que van desde el
analisis estatico basado en verificacion formal y teoria de la planificacion, al analisis
dindmico basado en prueba y monitorizacién en tiempo de ejecucion.

Por lo que respecta a la estructura del proceso software, los requisitos para
sistemas grandes y complejos son a menudo dificiles de identificar en las primeras
fases, ya que evolucionan de forma continuada a lo largo del ciclo de vida software.
Por lo tanto, los procesos software deberian ser lo suficientemente flexibles para
acomodarse a los cambios en los requisitos. Aun es mas, en las primeras fases,
el disenador no suele tener un conocimiento profundo del sistema y, en cualquier
caso, muchas veces la complejidad es excesiva para un diseno de un solo paso. Los
ciclos de vida tradicionales en cascada se han revelado, en este aspecto, del todo
inadecuados. Los métodos formales deben adaptarse para soportar evolucion en el
ciclo de vida, saliendo de su papel tradicional de verificar que un modelo cumple
un conjunto fijo de requisitos.

Una vez han sido completa o parcialmente resueltos los principales problemas
en el &mbito de los métodos formales para sistemas de tiempo real, nuestro objeti-
vo es ligeramente diferente; con el fin de mejorar la calidad del software de tiempo
real, es nuestra intenciéon conjugar dos soluciones de diferente naturaleza: la for-
malizacién del proceso software (aprovechando las ventajas del uso de FDTs) y
un enfoque de proceso software iterativo e incremental (acomodandose a los
cambios en los requisitos a lo largo del ciclo de vida). De esta forma combinamos
la correccién de los métodos formales, y lo flexible de un ciclo de vida que no
congela los requisitos en fases tempranas y divide la complejidad.

Esta tesis es una extension, para tiempo real, de los estudios realizados en el
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ambito de los sistemas reactivos sin tiempo por el grupo de Redes e Ingenieria del
Software del Departamento de Ingenieria Telematica de la Universidad de Vigo.
El principal resultado de dichos estudios ha sido el desarrollo de la metodologia
formal SCTL/MUS. Dicha metodologia propone el uso de la légica multivalor
SCTL, y el modelo de estados con subespecificaciéon MUS, como la combinacion de
métodos formales para la articulaciéon de un modelo de proceso software iterativo
con prototipado y totalmente formalizado.

La extension de la metodologia formal SCTL/MUS ha supuesto la re-
vision de las necesidades que un sistema de tiempo real impone en el modelo de
ciclo de vida. Una de las conclusiones inferidas es la adecuaciéon de un modelo de
ciclo de vida incremental e iterativo a este tipo de sistemas, en los que es especial-
mente importante estudiar alternativas de diseno y prototipos desde las primeras
fases del ciclo de vida. Independientemente de la estructura del modelo de ciclo
de vida utilizado, existe un amplio consenso en que, especialmente en los sistemas
con caracteristicas de tiempo real, el tiempo debe ser tenido en cuenta desde las
primeras fases del ciclo de vida. En base a tal aseveracion se hace del todo nece-
sario la adecuacion tanto del lenguaje de especificacion de requisitos SCTL como
de la especificacion orientada a modelo MUS.

Con el animo de realizar dicha extensiéon ha sido necesario hacer una revisiéon
del estado del arte en busca de la forma mas adecuada de incorporar el dominio
temporal. Tal revisién nos permite afirmar que los modelos densos son mas
adecuados para composicion y refinamiento, ademés de no imponer la necesidad
de seleccionar un cuanto de tiempo a priori. Si a la flexibilidad se suma el hecho
de que los procedimientos de decisién sobre dominios densos son cada vez mas
eficientes, habremos dibujado las principales justificaciones de dicha eleccion.

Adicionalmente a la definicion de la logica SCTL-T y el modelo de estados
MUS-T, extensiones con tiempo denso de SCTL y MUS, es necesario aportar los
métodos de tratamiento formal en que se basa el modelo de ciclo de vida
propuesto. Consideramos de especial importancia, en este sentido, introducir di-
ferentes tipos de andlisis, que van desde la garantia de una correcciéon minima
centrada en la deteccion de bloqueos y la validacion basada en la ejecucion simbo-
lica de la especificacion formal, hasta una garantia méxima en base a verificacion
formal. La verificacién formal de requisitos SCTL-T sobre modelos MUS-T, ba-
sada en model checking, opera sobre una abstraccion finita del espacio de estados,
infinito y denso, del modelo.

Asimismo, se define un método de sintesis incremental, basado en model chec-
king, que actualiza los prototipos MUS-T a partir de nuevos requisitos expresados
en SCTL-T. La sintesis incremental, como definitoria de un modelo de proceso
iterativo e incremental, respeta tanto el nivel de especificacion alcanzado en el
prototipo, como el nivel de conocimiento de las propiedades exigidas al prototipo.

Finalmente, si bien el grueso de esta tesis no estd centrado en los aspectos
de eficiencia relacionados con los métodos de decisién propuestos, se aporta una
solucion que habilita la aplicacion de dichos métodos a casos de estudio de tamano
medio-grande. Para ello se define una bisimulacion de abstracciéon de tiempo fuerte
sobre modelos MUS-T y, en base a dicha relaciéon, se propone un algoritmo de
minimizacién que permite aliviar la explosiéon de tamano del espacio de estados
asociada a los algoritmos de model checking y sintesis incremental.



Abstract

This thesis focuses on formal treatment of hard real time systems. A real-time
system is one in which the correctness of the system depends not only on the
logical results, but also on the time at which results are produced. Additionally, a
hard real time system results in serious damages when response times are outside
the limits in the specification.

Real time systems design are, per se, intrinsically complex. Such complexity
has its origins in the specific characteristics of this kind of systems: criticalness,
inherent concurrency, the presence of non predictable events, etc. In spite of such
great complexity, there can not be any doubt that real-time formal methods have
been delayed with respect to untimed ones, going back few years. This delay is
largely due to the complexity derived from integrating time as a functional require-
ment. Moreover, in this kind of systems, design often depends on implementation
details (hardware speed, resource sharing, etc.) that are essential issues when
deciding if it is feasible to fulfill timing requirements.

Once maturity in formal basis of timed systems has been reached, these timed
theoretical foundations come up against industry reluctance about formal methods
adoption in the software process; technology-transfer problems, which had been
discovered in conventional untimed systems, appear once again. In order to get
closer to the professional practice, formal methods are in urgent need of being
incorporated into the software process and being supported by integrated environ-
ments which provide from static verification, by means of formal verification or
schedulability theory, to dynamic analysis based on test or run time monitoring.

With regard to the structure of the software process, requirements, in large
and complex systems, are often difficult to elicit in the earlier phases, since these
requirements continuously evolve throughout the life cycle. Therefore, software
process models should be flexible enough to follow the inevitable and often con-
tinuous stream of changes. What is more, usually, in earlier phases, designer has
no a deep knowledge about the system and, in any case, the complexity could be
excessive for a one-step design. In this respect, traditional cascade life cycles have
showed themselves unlikely suitable. Formal methods should be adapted in order
to support evolution in life cycle, getting over their traditional role of verifying
that a model meets a set of fixed requirements.

Once major problems in real time formal methods have been completely or
partially resolved, our aim is slightly different. In order to improve software quality,
our intend is to merge two different nature solutions: the formalization of the
software process (gaining the advantages of FDTs); and a process approach which
is both iterative and incremental (fitting in with requirements change) over the
whole life cycle. In this way we combine the correctness of formal methods, and
the suitability of a life cycle that follows user requirements and splits complexity.

This thesis is a timed extension of previous works, in the field of untimed
reactive and distributed systems, tackled by “Redes e Ingenieria del Software”
group in Department of Telematics Engineering (Vigo University). The main result
of these works is the SCTL/MUS formal methodology. This methodology suggests
the use of the many-valued temporal logic SCTL, and the model of unspecified
states MUS, as a combination of formal methods to articulate a totally formal
software process model which is iterative an prototyping-based.
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Extending the SCTL/MUS methodology has entailed the inspection of the
special characteristics that a real time system forces in a life cycle model. Since,
specially in this kind of systems, it is advisable to inspect design alternatives and
provide prototypes from the earlier phases, one of the resulting conclusions is that
an incremental and iterative life cycle fits appropriately. Apart form the life cycle
structure, there is a broad consensus in that time has to be taken into account
from the earlier phases in this kind of systems. On the basis of this statement,
it is totally needed extending both the requirements language SCTL, and the
model-oriented specification MUS-T.

With the aim of achieving these extensions, the state of the art has been revised
in order to find the right way of incorporating the time domain. This revision allow
us to state that dense models are more suitable for composition and refinement,
besides, these models do not impose a fixed quantum of time a priori. In addition
to flexibility, the decision methods for dense domains are increasingly efficient
every day.

Apart from defining the real time logic SCTL-T and the timed model MUS-T,
real time extensions of their untimed counterparts, it has been necessary to provide
the formal methods on which the proposed life cycle model is based. We consider
providing different kinds of analysis methods is particularly important. Analy-
sis covers from minimal correction guarantee, by means of validation and lock
detection, to more general guarantee based on formal verification. The formal
verification of SCTL-T requirements over MUS-T models, model-checking based,
is computed by means of a finite abstraction of the infinite and dense state space
of the model.

Also, it is defined a method of incremental synthesis which adapts a prototype
MUS-T form a new set of requirements expressed in SCTL-T. The incremental
synthesis, as defining an iterative and incremental process model, respects both
the specification level reached by the prototype, and the knowledge level of the
properties which are demanded in the prototype.

Finally, although the primary aim of this thesis is not focused on efficiency
issues related to formal analysis, a solution which makes the methodology amena-
ble to medium-large case studies is provided. For that, it is defined both a strong
time abstracting bisimulation for MUS-T, and a minimization algorithm which,
on the basis of that relation, reduces the explosion of state space linked to model
checking and incremental synthesis algorithms.
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CAPITULO 1

Ambito y objetivos de la tesis

Esta tesis se enmarca en el ambito de la aplicacion de técnicas formales
para la obtencion de sistemas software con caracteristicas de tiempo de
naturaleza critica. El principal objetivo de esta tesis es la formalizacion
de un modelo de ciclo de vida iterativo e incremental, para lo cual se pro-
pone la extension de la metodologia formal SCTL/MUS (Garcia Duque,
2000).

1.1 Sistemas de Tiempo Real (RTS)

La nocion de sistema de tiempo real (RTS) tiene interpretaciones muy variadas.
En no pocas ocasiones, este término se ha utilizado para referirse a un computo
muy rapido, a la adquisicién inmediata de datos on line, y a la computacion
guiada por plazos. Encontramos en la literatura multitud de definiciones, pero
quizés la definicién més cominmente aceptada, por su generalidad y concision, es
la formulada por Stankovic:

(Stankovic, 1988): “A real-time system is one in which the correctness of
the system depends not only on the logical results, but also on the time
at which results are produced”

Un sistema de computaciéon en tiempo real es aquel que debe obtener sus re-
sultados dentro de intervalos de tiempo especificos, su correcta ejecucion depende
de interacciones cuidadosas y orquestadas con el tiempo, ya sea mediante el cum-
plimiento de plazos, sincronizacién con relojes, etc. Para que un sistema de com-
putaciéon de tiempo real sea aceptable no solo debe ser funcionalmente correcto —
producir resultados correctos — sino que también debe ser temporalmente correcto
— hacerlo dentro de los intervalos especificados —.

La computacion de tiempo real se distingue de otras formas de computaciéon
por la incorporacion explicita de la dimension tiempo. Ante una peticion de un
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proceso externo, la adquisicién de datos, su evaluaciéon y las respuestas adecuadas
deben ser realizadas “a tiempo”. Este comportamiento no requiere necesariamente
rapidez de procesado, sino mas bien la “puntualidad” de las respuestas dentro de
limites predefinidos y previsibles.

Mientras que el objetivo de una computacién réapida es minimizar el tiempo
medio de respuesta de un conjunto de tareas, el objetivo de la computacién de
tiempo real es hacer frente a los requisitos individuales de duracién de cada tarea.
Por tanto podemos decir que la restriccion méas importante que impone un sistema
de tiempo real no es su rapidez, sino méas bien su previsibilidad (Halang., 1990), es
decir, su comportamiento funcional y su “ritmo” debe ser tan determinista como
sea necesario para satisfacer las especificaciones del sistema.

Atendiendo a sus requisitos de puntualidad se suelen distinguir dos tipos de
sistemas de tiempo real:

e Hard real time systems (RTS criticos): En estos sistemas un tiempo de res-
puesta fuera de los limites impuestos en la especificacion supone riesgo de
pérdidas graves. La funcién de coste asociada al incumplimiento del plazo se
caracteriza por tener un incremento rapido discontinuo (se trata de un plazo
“duro”).

e Soft real time systems (RTS acriticos): En estos sistemas las respuestas no
puntuales no son criticas, comprometiéndose solo la utilidad y/o precision de
los resultados. En este caso los costes asociados a la terminacién de la tarea
después del plazo se incrementan gradualmente como una funcién continua
del tiempo (el plazo es “blando”).

La computacién de tiempo real es un dmbito que sustenta diferentes areas
de aplicacion: control de procesos, plantas nucleares, aereoelectronica, control de
trafico aéreo, telecomunicaciones (autopistas de la informacion), realidad virtual,
aplicaciones médicas (telemedicina y monitorizacion), aplicaciones de defensa, etc.
En concreto, casi todos los sistemas criticos y muchos sistemas empotrados son
sistemas de tiempo real.

El diseno de los sistemas de tiempo real es, de por si, intrinsecamente complejo.
Tal complejidad tiene su origen en las caracteristicas especificas de este tipo de
sistemas: su inherente concurrencia, la existencia de eventos no predecibles, las
limitaciones de memoria y procesamiento, su comportamiento ante carga variable,
etc. Si bien el uso de técnicas formales parece adecuado en el proceso de diseno
para este tipo de sistemas de elevada complejidad, su aplicacion a los sistemas de
tiempo real es relativamente reciente (seccion 1.3).

El tratamiento formal de este tipo de sistemas se ha abordado, una vez alcan-
zada la madurez en la formalizacién de sistemas sin tiempo, extendiendo una gran
cantidad de formalismos recurrentemente investigados en el area de las técnicas
formales sin tiempo. Parte de este retraso se debe a la complejidad derivada de la
incorporacion del tiempo como requisito funcional del sistema. Ademas el diseno
de estos sistemas es dependiente en gran medida de caracteristicas propias de su
implementacion, como la velocidad del hardware o la politica de comparticién de
recursos, que son esenciales a la hora de determinar cudndo es posible cumplir
los requisitos de tiempo estrictos. En el software convencional, por cuestiones de
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robustez, se ocultan tales dependencias de forma deliberada. La imposiciéon de
restricciones de tiempo reintroduce estas dependencias.

A pesar de la amplia variedad de sistemas recogidos bajo el término “sistemas de
tiempo real”, una caracteristica comidn se encuentra presente en todos y cada uno
de ellos: los requisitos de tiempo cuantitativos (seccion 1.2). En general, dentro
del ambito de la ingenieria de requisitos, no existe acuerdo en céomo catalogar los
requisitos de tiempo. Por un lado, es coherente pensar que los requisitos de tiempo
estrictos que impone un RTS critico son en si requisitos funcionales, pues son
requisitos que han de cumplirse para que el sistema sea considerado correcto. En
otros sistemas, los requisitos de tiempo se incluyen dentro de los requisitos ligados
a la implementacion del sistema, con lo cual estaran dentro del grupo de requisitos
no funcionales (eficiencia). No es nuestro objetivo establecer una taxonomia de
requisitos de RTSs, sino que, en cualquier caso, se presenta la necesidad de poder
expresar y verificar requisitos de tiempo cuantitativos o de medida de tiempo.

1.2 Requisitos de tiempo

La puntualidad, como caracteristica definitoria de un sistema de tiempo real,
puede identificarse como el conjunto de requisitos de tiempo cuantitativos sobre
el sistema y/o su entorno. Para aquellos sistemas no especificamente de “tiempo
real” estos requisitos son poco estrictos, sin embargo, los requisitos de tiempo
para los RTS — inherentemente dinamicos — son mucho méas complejos y precisan
de especial atencion. A diferencia de los sistemas estaticos, en los que todas las
entradas de datos se encuentran disponibles antes de comenzar el procesado, en las
aplicaciones dindmicas, los datos de entrada contindan llegando al sistema durante
el procesado y afectando a su comportamiento.

En 1985 Dasarathy (Dasarathy, 1985) propone una clasificacion de los requisitos
de tiempo béasicamente en dos categorias: los requisitos de eficiencia (que hacen
referencia al tiempo de respuesta del sistema) y los requisitos de comportamiento
(que hacen referencia a los estimulos del entorno). Dentro de estas dos categorias
bésicas de requisitos de tiempo, incluimos 4 tipos de relaciones entre los eventos
del sistema:

e Estimulo-Respuesta: El sistema debe producir una respuesta acorde con
la relacion de tiempo especificada con respecto a un estimulo (usuario o
entorno) anterior.

e Respuesta-Respuesta: Permite especificar la relacion temporal que debe exis-
tir entre dos respuestas arbitrarias del sistema.

e Estimulo-Estimulo: Permite especificar el comportamiento esperado del en-
torno o del usuario de un sistema en funcion de restricciones de tiempo entre
dos estimulos.

e Respuesta-Estimulo: Permite especificar la restriccion de tiempo que debe
existir entre una respuesta del sistema y un posterior estimulo del entorno.

Por estimulo se entiende una accién que proviene del usuario o del entorno del
sistema, y por respuesta una accion que es ejecutada por el sistema hacia el usuario
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o el entorno. En general, las restricciones serdn de minima cantidad de tiempo,
maxima cantidad de tiempo, o ambas. Dado un estimulo de entrada, el sistema
debe generar la respuesta correspondiente. En este sentido el comportamiento de
un sistema de tiempo real se puede definir listando los estimulos, sus respuestas
asociadas y los instantes en que dichas respuestas deben ser llevadas a cabo.

En cuanto a los estimulos, Sommerville (Sommerville, 1997) propone la si-
guiente clasificacion:

e Estimulos peridédicos: Ocurren a intervalos de tiempo previsibles. Por ejem-
plo, “el sistema debe examinar el sensor cada z segundos y llevar a cabo una
accion de respuesta dependiendo del valor del sensor (estimulo)”.

e Estimulos aperioédicos: Son aquellos que ocurren de una forma irregular. Ge-
neralmente, se senalizan utilizando mecanismos de interrupciéon. Por ejem-
plo, “interrupcion indicando que una transferencia I/O se ha completado y
los datos estan disponibles”.

Los estimulos perioédicos en un sistema de tiempo real son generalmente pro-
ducidos por sensores asociados al sistema, que proporcionan informacién sobre el
estado del entorno. Las respuestas a estos estimulos van dirigidas a un conjunto
de actuadores que controlan alguna unidad hardware que influye en el entorno del
sistema. Los estimulos aperiédicos pueden ser generados por actuadores o por sen-
sores; suelen indicar condiciones excepcionales, como fallo hardware, que el sistema
deberia manejar.

Los primeros dos tipos de restricciones de tiempo mencionados — estimulo-
respuesta y respuesta-respuesta — definen los requisitos temporales del sistema
que estamos especificando, es decir, los diseniadores del sistema pueden emplear
cualquier solucion arquitectonica o algoritmica, pero la funcionalidad debe ser
implementada de tal forma que se ejecute lo suficientemente répido (despacio)
para cumplir dichos requisitos.

Los ultimos dos tipos — estimulo-estimulo y respuesta-estimulo — implican que
el sistema sea capaz de detectar una violacion de las restricciones temporales (ya
sea por parte del usuario o por parte del entorno) y en funcion de ello llevar a
cabo una accién alternativa. Es decir, no implican que el sistema deba ser rapido
o lento, sino que deben existir elementos adicionales en el sistema para detectar
estimulos del usuario en instantes no apropiados y generar respuestas alternativas
para el usuario.

Otras aproximaciones consideran el modelar el sistema y el entorno como dos
procesos cooperantes, con lo cual se podria reducir la clasificaciéon anterior a sélo
dos tipos: estimulo-respuesta, respuesta-respuesta. Es decir, la clasificacion reali-
zada por Dasarathy pero tomando dos perspectivas diferentes: la del sistema y la
del entorno.

Desde una perspectiva de este tipo, en (Koymans, 1990) se identifican dos
tipos de relaciones bésicas entre ocurrencias de eventos, ya sean del sistema o del
entorno: tiempo de respuesta, que relaciona el tiempo de ocurrencia de un evento y
la respuesta resultante; y frecuencia, para relacionar ocurrencias del mismo evento.

Ya que los requisitos de tiempo cuantitativos, arriba catalogados, establecen
una relacion entre eventos en el entorno y en el sistema, o entre eventos en dife-
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rentes componentes del sistema, estos requisitos se refieren necesariamente a una
nocion global de tiempo. Esta nocion global de tiempo no se debe identificar con la
introduccién de un reloj global, ya que un reloj siempre deriva. En otras palabras,
el tiempo se puede considerar con un reloj idealizado y perfecto.

Independientemente del tipo de clasificacion utilizada, se atisba la necesidad de
introducir medidas temporales entre eventos, siendo un evento cualquier “hecho”
de relevancia en el sistema. Si se pretende sacar ventaja del tratamiento formal
en el diseno de sistemas de tiempo real, se debe comenzar por incorporar ese tipo
de requisitos, para luego matizarlos en funcion del dominio de aplicacion. Asi,
un sistema de tiempo real critico debe modelarse con determinismo temporal,
un sistema empotrado necesita un modelo de paralelismo real y un sistema con
limitacién de recursos necesita una metodologia de multiprogramaciéon con un
componente planificador.

1.3 Tratamiento formal de sistemas de tiempo
real

Sin duda, el software siempre se ha considerado caro y poco fiable, ademés,
demasiado a menudo, el software se entrega con retraso. A diferencia de otras
ingenierias (ingenieria civil, mecanica, quimica, etc.) con més tradicion y por tan-
to méas asentadas, en las que las herramientas de analisis tienen una fuerte base
matematica, la ingenieria del software se ha considerado, hasta hace bien poco,
més como una actividad artesanal, basada en la prueba y error en vez de en el
célculo y la prediccion. Parte de esta diferencia, radica en que el software tiene
dos caracteristicas distintivas: la complejidad de comportamiento que el softwa-
re puede alcanzar y su discontinuidad, dado que ligeros cambios en las entradas
pueden producir comportamientos muy diferentes (Rushby, 1995). Estas caracte-
risticas distintivas hacen que la formalizacion matematica de la disciplina software,
métodos formales, sea mucho més dificil que en otras ingenierias.

El término “métodos formales” alude al uso del modelado, calculo y predic-
cién matemaéticos en la especificacion, disefio, analisis, construccion y garantia de
correccion de sistemas software (por supuesto hw/sw).

En principio hubo posturas defensoras de que no era necesario el desarrollo de
metodologias formales especificas para requisitos de tiempo, sino que los programas
debian ser funcionalmente correctos independientemente de la velocidad hardware
y, por tanto tener en cuenta dichos requisitos supondria una sobreespecificacion
del sistema. Sin embargo, pronto se resaltd que el tiempo no es necesariamente
una caracteristica de la implementacién; para ello se expone el hecho de que forzar
la velocidad de la computadora no lleva en todos los casos a sistemas de tiempo
real funcionalmente correctos (Ostroff, 1992).

Ya desde el principio de los 90 existe un amplio consenso en que la especifi-
cacion, diseno y anélisis de los sistemas de tiempo real resulta dificil fundamen-
talmente por la inherente concurrencia que caracteriza a dichos sistemas y por
la interaccion intensiva y sin final del sistema con su entorno, viendo aumenta-
da su complejidad por la presencia del tiempo. Por tanto, a la hora de obtener
sistemas de tiempo real fiables y seguros, resultaba urgente el desarrollo de méto-
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dos formales que incorporasen la dimension tiempo, beneficidndose de la ventajas
ampliamente aceptadas de tales métodos:

e En el proceso de formalizacion de los requisitos suelen aparecer ambigiieda-
des, omisiones y contradicciones.

e Se puede verificar la correcciéon del modelo formal mediante métodos mate-
méticos.

e Un subsistema formalmente verificado puede ser incorporado en un sistema
mayor con gran confianza de que se comporte como se ha especificado.

e Se pueden comparar y evaluar diferentes disenos.

e El método formal puede ser semi-automatizado o automatizado.

El principal reto en la especificacion y tratamiento formal de sistemas de tiem-
po real es el decidir como incorporar la medida del tiempo. Se deben incluir
los requisitos de tiempo en la especificacién y se deben desarrollar métodos para
determinar que un sistema satisface dichos requisitos. Necesitamos un anélisis
cuantitativo (plazos, tasas de repeticion), en vez de un andlisis cualitativo (satis-
faccion final) que es lo que manejan los formalismos sin tiempo. Segin Koymans
(Koymans, 1990), las razones que explican el hecho de que los métodos formales
para sistemas de tiempo real se hayan retrasado con respecto a los de otras areas
de aplicacion se pueden resumir en:

e Por ser los requisitos de tiempo mucho maés estrictos para los sistemas de
tiempo real que para otros sistemas, las tecnologias de implementacién ne-
cesarias son mucho mas exigentes.

e La complejidad intrinseca de los sistemas de tiempo real hace mucho méas
dificil el desarrollo de métodos formales adecuados.

e La mayoria de los investigadores en el area de la computaciéon han conside-
rado el tiempo real o bien como un caso especial de sistemas concurrentes,
o bien como un elemento cuyo estudio deberia ser aplazado hasta que se
comprenda mejor la concurrencia bésica.

Una vez aceptada la necesidad de aplicar los métodos formales a la especifica-
ciéon, andlisis y diseno de los sistemas de tiempo real, se han utilizado diferentes
seménticas, técnicas y enfoques para abordar tal objetivo. Existen, en este senti-
do, algunos debates todavia abiertos, de los que muchos de ellos son herencia de su
aplicacion a los sistemas concurrentes, por ejemplo, la eleccion de una semantica
de trazas o una semantica de arboles de ejecucion; sin embargo hay dos que son
especificos de la incorporacion del tiempo:

e Generalmente en el tratamiento formal de sistemas concurrentes y distribui-
dos, se adopta un modelado entrelazado (interleaving) de la concurrencia,
lo que implica las minimas suposiciones en la implementacién realizada. Sin
embargo, cuando se toma el tiempo en consideracion, ;es realista un mode-
lado de este tipo?.
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e Una vez aceptada la necesidad de incorporar el tiempo en la descripcion del
sistema, y dado que, en ultima instancia el software es, a cierto nivel de
abstraccion, discreto, jes suficiente un modelo de tiempo discreto?.

Abordaremos la discusion de ambos aspectos en las siguientes secciones.

1.3.1 Modelado de concurrencia en RTS

Para poder razonar sobre los sistemas de tiempo real, y en general sobre cual-
quier sistema concurrente, se debe asumir un modelo de ejecucion de los procesos
concurrentes. Dicho modelo define el entorno de ejecucion del sistema, es decir, el
numero de procesadores disponibles, sus velocidades, la planificaciéon de los pro-
cesos, etc. Aunque existe un amplio consenso en que el disefio formal de sistemas
debe hacer las minimas suposiciones sobre su posible implementacion, ya que es
poco prudente el ligar la semantica de un lenguaje de especificaciéon a los recursos
disponibles en un entorno real (que puede que atn no haya sido decidido en las
primeras fases del ciclo de vida), este hecho ha suscitado cierta controversia en el
ambito del tratamiento formal de los sistemas de tiempo real.

En la teoria de la concurrencia clasica (sin tiempo), la ejecucién concurrente
de un conjunto de procesos se modela mediante el entrelazamiento (interleaving)
no determinista de las acciones atomicas de cada uno de los procesos. Se trata de
un modelo ampliamente aceptado, la concurrencia real puede modelarse mediante
entrelazamiento siempre que consideremos un nivel de granularidad suficientemen-
te fino y que incorporemos suposiciones de planificacion equitativas en el sistema
(fairness). Por contra, en el tratamiento formal de sistemas de tiempo real la ca-
pacidad de un sistema de cumplir sus requisitos de tiempo cuantitativos depende,
en gran medida, de su entorno de ejecucion.

El modelo de entrelazamiento es el modelo de ejecucién menos restrictivo ya que
en este modelo se ignoran las velocidades de los procesadores. El comportamiento
del sistema se define como una secuencia de acciones proveniente del entrelaza-
miento, en cualquiera de las formas posibles y con la tnica restriccion impuesta
por el orden relativo de las acciones en cada uno de los procesos individuales. Una
de las principales ventajas de este modelo es que impone las minimas restricciones
de implementacién. Desde el punto de vista cualitativo, una ejecucion legal de un
programa en cualquier otro modelo de concurrencia serd también legal en el mo-
delo de entrelazamiento; ademas un programa probado como correcto utilizando
entrelazamiento sera correcto en cualquier implementacion fisica.

Mientras el entrelazamiento sin tiempo de actividades concurrentes identifica el
paralelismo real con no determinismo, cuando se toma el tiempo en consideracion,
no se puede ignorar la diferencia entre multiprocesado y multiprogramacion, ya que
elementos como prioridades, interrupciones y planificaciéon de tareas influyen en la
capacidad del sistema para cumplir sus requisitos de tiempo. En esta linea, algunas
aproximaciones han optado por modelos de concurrencia méas restrictivos: maximo
paralelismo (mazimal parallelism) y paralelismo limitado (limited parallelism).

En el modelo de maximo paralelismo (Koymans et al., 1988; Mok, 1991) se su-
pone que el namero de procesadores es igual al nimero de procesos. Cada proceso
reserva un procesador que utiliza hasta su finalizacion. Los relojes locales de los
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procesadores se sincronizan con un reloj global. Ademas, se fuerza en el modelo un
rendimiento (throughput) maximo. Las acciones de un proceso no se retardaran o
interrumpiran a no ser que se haya programado de forma explicita. Este modelo
es, de entre los modelos de concurrencia, el mas fuerte. Desafortunadamente, no
es un modelo practico, ya que en sistemas grandes (cientos o miles de procesos), no
resulta posible el tener un procesador por proceso. Ademas, un sistema hardware
suele constar de diferentes dispositivos fisicos y de computacion; es, por tanto,
optimista esperar que se ejecutaran a la misma velocidad. Con esta perspectiva,
Mok (Mok, 1991) propone un modelo computacional para sistemas de tiempo real
basado en TTMs ( Timed Transition Models), donde una ejecucion del sistema sera,
una secuencia de conjuntos de eventos, los eventos en un mismo conjunto ocurren
“realmente” en paralelo.

Se pueden encontrar otras aproximaciones intermedias entre el modelo de en-
trelazamiento y el modelo de méximo paralelismo, dependiendo de la cantidad de
paralelismo permitido en el modelo de concurrencia. Dichos modelos de parale-
lismo limitado se propusieron como una solucién de compromiso entre el entrela-
zamiento y el méximo paralelismo, ya que el nimero de procesadores puede ser
menor que el nimero de procesos.

Sin embargo, actualmente, se considera probado que mediante una incorpora-
cion adecuada del tiempo en los modelos de entrelazamiento se puede modelar de
forma adecuada la mayoria de los fenémenos cuantitativos propios de la ejecucion
de sistemas de tiempo real, beneficiAndonos, al mismo tiempo, del minimo con-
junto de suposiciones en el entorno de ejecucion. En (Henzinger et al., 1991) se
justifica la validez del entrelazamiento para el modelado de multiprocesado y mul-
tiprogramacion, ya que conceptos como prioridades, interrupciones o planificacion
(fundamentales a la hora de determinar la capacidad de un sistema para cumplir
sus requisitos de tiempo) tienen cabida en este modelo de concurrencia.

Los modelos entrelazados representan las suposiciones minimas necesarias para
asegurar una correccion cualitativa en la ejecucion de programas concurrentes. De
la misma forma que en los sistemas de tiempo es necesario incorporar la nocién de
equidad (fairness) para que el entrelazamiento sea cualitativamente adecuado para
representar concurrencia, en el modelado de sistemas de tiempo real es necesario
introducir estructuras adicionales, sin duda mas fuertes que la nocién de equidad,
para que el modelado con entrelazamiento sea cuantitativamente adecuado para
representar la concurrencia.

1.3.2 Modelado de tiempo en RTS

Ha habido un largo y todavia inestable debate sobre la eleccion del modelo
cuantitativo para el tiempo; dicho debate se centra en decidir si es suficiente un
modelo discreto o, por contra, es necesario un modelo denso. En un modelo
discreto, los eventos ocurren solo a intervalos regulares de un reloj ficticio; en un
modelo denso, los eventos pueden ocurrir en cualquier instante.!

Mientras que las aproximaciones con tiempo discreto se pueden tratar formal-

IDicho debate se ha centrado en la naturaleza densa o discreta del dominio temporal, dado
que es la densidad, y no la continuidad, la que aporta el elemento principal: entre dos eventos
cualesquiera, siempre puede existir otro evento
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mente como sistemas no temporizados con la simple inclusiéon de una accién para
el paso de la unidad de tiempo, en el modelado denso el sello temporal de los
eventos es una magnitud en un dominio denso. La transformacién de un conjunto
de trazas cuyos eventos son marcados con un valor denso en un sistema, tradicional
(autoémata, red de Petri, sistema de transiciones etiquetado) no resulta obvia y es
necesaria la incorporacién de nuevos modelos, seménticas y razonamientos mas
complejos para su tratamiento.

Los criterios que han guiado la eleccién de un modelo u otro son esencialmente
dos: por un lado, la expresividad del modelo elegido, es decir, lo adecuado del
modelo a la hora de describir la realidad; y, en segundo lugar, su eficiencia, es
decir, cudl es el coste de las técnicas de analisis asociadas al modelo.

El primer estudio de expresividad realizado lo encontramos en (Alur, 1991).
Alur compar6 dos modelos discretos: uno en el que los eventos ocurrian con los
“ticks” del reloj, y otro en el que los eventos pueden ocurrir en cualquier instante,
pero la tnica informacién cuantitativa registrada es el namero de ticks entre dos
eventos. Tras comparar estos modelos discretos y el modelo denso bajo el para-
digma de circuitos asincronos, se demuestra, si bien informalmente, que el modelo
denso es mas expresivo. Resultados méas formales los encontramos en (Gollu et al.,
1994), (Asarin et al., 1998a) y (Henzinger et al., 1992a). Una conclusion general
de todos estos resultados es que el tiempo denso es estrictamente mas expresivo
que el tiempo discreto.

Quizéas la caracteristica mas sobresaliente del modelo denso es el hecho de que
no impone un cuanto (quantum) de tiempo especifico, por lo que es posible tratar
retardos arbitrariamente pequenos. Esta propiedad resulta de fundamental interés
en dos casos: en primer lugar, a la hora de implementar un modelo, la correccion
de dicha implementaciéon no depende de la velocidad de la maquina; en segundo
lugar, la composicién de los sistemas es independiente del cuanto de tiempo, sélo
es necesario normalizar las constantes que aparecen en las restricciones de los
componentes, pero no las granularidades de tiempo como es necesario en el caso
discreto.

Una aproximacion diferente consiste en utilizar un dominio denso, pero realizar
la verificaciéon discreta pasando por la discretizacion de los comportamientos del
sistema. En (Henzinger et al., 1992a), se demuestra que la resolucion del problema
de verificacion sobre un dominio denso se puede reducir a una verificacion discreta
bajo ciertas condiciones de “digitalizaciéon”. Dichas condiciones nos aseguran que
el problema de verificacion es el mismo para todas las propiedades cualitativas y
para algunos casos de propiedades cuantitativas (restringiendo el tipo de intervalos
que aparecen en la formula) en el dominio discretizado y en el dominio denso, pero
todavia seria necesaria una metodologia que nos permitiese encontrar el cuanto de
tiempo necesario para tal discretizacion. Siguiendo esta linea, (Asarin et al., 1998a)
presenta un método de discretizacién que, en casos especiales como el modelado
de circuitos electronicos aciclicos, preserva el orden de eventos.

En cuanto a la eficiencia, muchas veces se argumenta que el modelo discreto
es mas adecuado, ya que admite técnicas de verificaciéon no temporizadas potentes
como las técnicas simbolicas que utilizan BDDs —Binary Decision Diagrams (Br-
yant, 1986)— u 6rdenes parciales. Aunque esta afirmacion es cierta, debe matizarse
que:
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e La utilizacién de técnicas discretas no es siempre sin costo, ya que el dis-
cretizar un modelo de tiempo denso o realizar el modelado directamente en
tiempo discreto puede llevar a una especificacién menos compacta. Por ejem-
plo, los modelos que incorporan constantes de tiempo grandes pueden llevar
a una explosion de estados si se tratan con tiempo discreto. En (Bozga et al.,
1999) se presenta una comparativa de la eficiencia obtenida en la verifica-
cion de STARI (chip asincrono para la prevencion de desajustes de reloj en
transmisiones sincronas). Aunque para el caso presentado en el articulo los
resultados obtenidos son mejores para la verificacion discreta (debido a que,
en la verificacion densa, las variables discretas son enumeradas, mientras que,
en el caso discreto, tanto las variables discretas como los relojes se manejan
con BDDs), existen otros ejemplos en los que el tamafio de las constantes
(o equivalentemente, la necesidad de una menor granularidad en tiempo)
hace que la verificacion con tiempo discreto sea menos atractiva (Tripakis,
1998; Asarin et al., 1997), ya que su eficiencia depende del nimero de bits
utilizados para codificar los valores de los relojes de forma discreta.

e Algunas veces, la naturaleza sincrona del paso del tiempo afecta a la eficiencia
de los BDDs y de los érdenes parciales que trabajaban bien en sistemas donde
las acciones son tan independientes como sea posible.

Por tanto, podemos concluir que, en general, la aproximacion discreta puede
ser adecuada para la descripcion del comportamiento de sistemas sincronos y pa-
ra la resolucion de algunos problemas como el anélisis de planificabilidad (Alur,
1999). Sin embargo, para el modelado de sistemas asincronos se hace necesario
discretizar el tiempo denso eligiendo un cuanto fijo a priori; esta eleccion limita
la exactitud con que se modela el sistema, ya que esto permite que determinados
comportamientos puedan ser pasados por alto. Aunque el cuanto elegido para la
discretizacion sea adecuado, su eleccion a priori podria presentar problemas para
la composicion y refinamiento. Ademas la eleccion de un cuanto de tiempo lo sufi-
cientemente pequeno como para ser ‘razonablemente” seguro puede hacer crecer el
espacio de estados del sistema hasta un punto en el que la verificacién del sistema,
no sea factible.

Dado que, ademés, las diferencias de eficiencia en la verificacion parecen tender
a converger, el modelo de tiempo denso resulta, por tanto, mas natural y correcto,
especialmente porque existen areas de aplicacién, como por ejemplo los sistemas
hibridos, en las que el dominio del tiempo no puede ser discretizado de una forma
lo suficientemente fina como para conseguir una semantica correcta.

1.4 Cronologia del tratamiento formal en RTS

En esta seccién presentamos un resumen cronolégico de los logros alcanzados
en el tratamiento formal de los sistemas de tiempo real (tabla 1.1). Dicho resumen
se centra, fundamentalmente, en los aspectos més relacionados con el trabajo
realizado en esta tesis.

La historia de los métodos formales para sistemas de tiempo real comienza a
finales de los 80, cuando, después de un largo periodo caracterizado por conside-
rar que los requisitos de tiempo estaban relacionados con la velocidad hardware,



1.4. Cronologia del tratamiento formal en RTS 13

[Abroximaciones discretas:

— 1986: RTL -Real Time Logic (Jahanian y Mok, 1986)—.

— 1989: TTM/RTTL -Timed Transition Models/Real Time Temporal Logic (Ostroff,
1989)-.

— 1991: TPL —Temporal Process Language (Henessy y Regan, 1991; Henessy y Regan,
1995)-.

— 1990: TTS —Timed Transition Systems (Henzinger et al., 1990)—.

[Plimeras aproximaciones densas (algebras de procesos):

— 1988: Timed CSP —Timed Communicating Sequential Processes (Reed y Roscoe, 1988)-.
— 1990: Timed CCS —Timed Calculus of Communicating Systems (Yi, 1990)—.
— 1990: ATP —Algebra of Timed Processes (Nicollin et al., 1990)—.

[C1989: DBM -Difference Bound Matriz (Dill, 1989)-.
[1990: Aparicion de TA (Timed Automaton) y resolucion al model checking con tiempo denso
—grafo de regiones— (Alur et al., 1993a). Version preliminar en Proc. 5th LICS, 1990.

— 1991: Modelado de sistemas hibridos (Alur et al., 1993b; Maler et al., 1992).

— 1992: Diferencias de relojes en TA (Nicollin, 1992).

— 1992: STA (Safety Timed Automaton), solucion simbolica al model checking e introduc-
cion de T, -calculus (Henzinger et al., 1992b).

[ Alances en el anélisis y sintesis basado en TA:

— 1991: Primer algoritmo tableau para una légica de tiempo denso (MITL) que no per-
mite puntualidad (Alur et al., 1996). Por primera vez en Proc. of the Tenth Annual
Symposium on Principles of Distributed Computing, 1991.

— 1991: Sintesis de controladores (Wong Toi y Hoffmann, 1991).

— 1992: Minimizaciéon (Alur et al., 1992).

— 1993: Herramienta KRONOS (Yovine, 1993).

— 1995: Herramienta UpPAAL (Bengtsson et al., 1996).

— 1995: Caso Real con UppaAaL (Ho y Wong-Toi, 1995).

— 1995: Bounded Satisfiability (Laroussinie et al., 1995)-.

[Nhevas variantes de TA: en busca de mejoras en composicion y la bisqueda de una base
formal completa para el modelado con tiempo denso.

— 1994: ECA —Ewvent-Clock timed Automaton (Alur et al., 1994)—. Asocia relojes a eventos
consiguiendo una variante cerrada bajo complementacion.

— 1996: TAD —Timed Automaton with Deadlines (Sifakis y Yovine, 1996)—. Incorporacion
de plazos en las transiciones como alternativa a las invariantes de tiempo para mejorar
la composicion.

— 1997: SCL —State Clock Logic (Raskin y Schobbens, 1997)—. Loégica de satisfactibilidad
decidible con puntualidad sobre State Clock Automaton.

— 1998: (Henzinger et al., 1998) formaliza la conexion entre las logicas de tiempo denso
sin puntualidad y ECA.

— 1999: Se proponen CDDs — Clocked Difference Diagrams (Larsen et al., 1999)— como el
equivalente a los BDD para sistemas con tiempo.

— 2000: TCTL (Timed Computation Tree Logic) se muestra satisfactible sin puntualidad
(La Torre y Napoli, 2000), al igual que para el caso lineal MITL.

[Mas casos reales 1998- : KRONOS: Fast Reservation Protocol with De-
layed  Transmission  (Tripakis y Yovine, 1998). UPPAAL: Audio  Con-
trol  Protocol (Bengtsson et al., 1999), Power Controller (Havelund et al.,
1999), etc. Para mas ejemplos [http://www.docs.uu.se/docs/rtmv/uppaal/|] y

[http://www-verimag.imag.fr//TEMPORISE /kronos/].

Tabla 1.1. Cronologia de hechos relevantes en los métodos formales con tiempo
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Stankovic (Stankovic, 1988) postula la necesidad de técnicas de especificacion y
verificacion especificas. En sus primeros pasos, los métodos formales para sistemas
de tiempo real surgieron bajo una perspectiva de tiempo discreto, que facilitaba
la aplicacion de las técnicas para sistemas sin tiempo largamente utilizadas.

Los primeros trabajos en tiempo denso se localizan en el &mbito de las 4lgebras
de procesos a finales de los 80. Inmediatamente después, en el afio 1990, Rajeev
Alur propone el automata temporizado (TA — Timed Automaton—), siendo una
extension de un autémata con un niimero finito de relojes que toman valores en R .
Las transiciones del automata se acompanan de predicados de tiempo, sobre dichos
relojes, que limitan el “tiempo” en el que el sistema puede transicionar de un estado
a otro. Si bien la propuesta del modelo es importante de por si, su gran impacto fue
debido a que el modelo se acompana del primer algoritmo de model checking, sobre
un dominio de tiempo denso, mediante la abstraccion al grafo de regiones para la
logica TCTL ( Timed Computation Tree Logic). En 1992, Nicollin (Nicollin, 1992)
demuestra que el problema de model checking era igualmente resoluble en el caso
de ampliar la graméatica de los predicados de tiempo, incluyendo las diferencias de
valores de relojes. Al mismo tiempo, se introduce en (Henzinger et al., 1992b) la
variante STA (Safety Timed Automaton) que impone invariantes de tiempo en los
estados del autémata, permitiendo modelar urgencia en el autémata temporizado.
A la par de esta introduccion, dicho trabajo presenta el primer algoritmo de model
checking simbolico sin construccion explicita del grafo de regiones, mediante la
utilizacion de DBMs (Difference Bound Matriz), y la definicién de T,-calculus,
para el que el problema de model checking se muestra decidible.

Una vez alcanzada una madurez media en los métodos formales de tiempo
real, y como resultado de los logros alcanzados, se abre el campo de los métodos
formales para sistemas hibridos (Maler et al., 1992), es decir, aquellos que, ademas
del tiempo, permiten el modelado de magnitudes fisicas que cambian de forma
continua con el tiempo. A partir de este momento, ambos ambitos de aplicacion
se han desarrollado de una forma conjunta, aunque siempre con los problemas de
complejidad asociados a los modelos hibridos (de los que los modelos con tiempo
denso se pueden considerar una particularizacion).

En afios posteriores, salen a la luz distintos resultados relacionados con la efi-
ciencia de la verificacion formal basada en model checking, en un intento de reducir
el problema de la explosion de estados propia del grafo de regiones (resumidos en
la seccion 3.3.1). Resaltamos, por su relacion directa con esta tesis, la extension de
las técnicas de minimizaciéon para modelos de estados sin tiempo a su aplicacion
para el automata temporizado (Alur et al., 1992). La minimizacién, como técnica
de reduccion del espacio de estados, intenta encontrar una abstracciéon minima en
la que poder resolver, de forma exacta, un problema (andlisis o sintesis) concreto.

En esta misma linea de extensién de métodos de anélisis ya aplicados en el
tratamiento formal sin tiempo, se plantea la resoluciéon al problema de sintesis de
controladores para sistemas con tiempo. El problema de sintesis de controladores,
como busqueda de estrategias seguras que garanticen el cumplimiento de la espe-
cificacion, se resuelve en (Wong Toi y Hoffmann, 1991) mediante la utilizacion de
la técnica de regiones para, posteriormente, encontrar soluciones mas eficientes al
problema (Asarin et al., 1995; Tripakis y Altisen, 1999).

En torno a 1993 aparecen las primeras herramientas académicas de verificacion,
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primero KRONOS (Yovine, 1993), seguida de UppAAL (Bengtsson et al., 1996) y
HyTech (Henzinger et al., 1995) (para sistemas hibridos).

Ya a principios de los noventa, y al tiempo que se empezaban a dar los primeros
pasos en model checking sobre tiempo denso, se atisba que el problema de satis-
factibilidad (consistente en la busqueda de un modelo para una formula logica)
y, por tanto, el de sintesis, no iba a ser tan ficilmente trasladable a los sistemas
reactivos con tiempo. La definicién de logicas temporales con tiempo denso con
satisfactibilidad decidible se consigue solo a costa de prohibir la puntualidad (pre-
cision infinita) de los requisitos de tiempo (Alur et al., 1996) (por primera vez en
1991).

A partir del ano 1994 empiezan a producirse posturas defensoras de que el mo-
delo del autémata temporizado, aunque avalado por la resolucién de casos prac-
ticos es “demasiado” expresivo y como consecuencia, en base a dicho modelo, no
se encuentra soluciéon a todos los problemas (verificaciéon homogénea basada en
autémata), dado que se trata de un modelo no cerrado bajo complementacion.
Como alternativa se propone ECA —Fvent-Clock timed Automaton (Alur et al.,
1994)— que, asociando los relojes a los eventos en el modelo, supone una variante
cerrada bajo todas las operaciones booleanas. La conexién entre la prohibicion
de puntualidad y la restriccion de los relojes a relojes de eventos se formaliza en
(Henzinger et al., 1998).

A pesar de no haber alcanzado la madurez de las técnicas formales para los
sistemas reactivos sin tiempo, los casos de estudio reales (como los abordados en
UppaaL y KRONOS) han corroborado que los modelos y métodos temporizados
se encuentran cerca de estar preparados para su uso en la industria del software.

1.5 Conclusiones y motivacién de la tesis

Como conclusiéon central de los resultados expuestos, podemos afirmar que el
area del tratamiento formal de los sistemas de tiempo real, ademas de constituir
una disciplina con entidad propia, ha alcanzado una madurez teérica y practica
razonable. A la par de los estudios teoricos al respecto, se han ido desarrollando
herramientas de especificacion y andlisis, principalmente en el ambito académico
(KRONOS (Yovine, 1993) seguida de UpPAAL (Bengtsson et al., 1996), RT-SPIN
(Tripakis y Courcoubetis, 1996) y Timed-COSPAN (Alur y Kurshan, 1996)). La
mayoria de dichas herramientas se basan, en mayor o menor medida, en el mo-
delo de automata temporizado —Timed Automaton (Alur et al., 1993a)—, aunque
difieren en los lenguajes de especificacion de requisitos utilizados. Los casos de
estudio reales (como los abordados en UppaaL y KRONOS) han recalcado que los
modelos y métodos temporizados estan preparados para su uso profesional.

Sin embargo, dichos logros tropiezan con el rechazo de la industria software a
la adopcién de los métodos formales; los problemas de transferencia tecnologica,
ya descubiertos en sistemas sin tiempo convencionales, aparecen una vez méas. El
reto de alcanzar la préactica profesional pasa por la incorporacion de los métodos
formales en el proceso software. Para ello, es necesario que sean faciles de usar y de
entender, resultando esencial la disposicion de entornos integrados que incorporen
facilidades como el analisis estatico, basado en verificacion formal y teoria de la
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planificacién, o el andlisis dinamico, basado en prueba y monitorizaciéon en tiempo
de ejecucion (run time monitoring). Stankovic (Stankovic, 1996) y Heitmeyer
(Heitmeyer, 1998) abogan por la necesidad de un marco comun que permita la
aplicaciéon de todas éstas técnicas a sistemas de gran escala. En dicho marco se
utilizaria un tnico modelo del sistema para realizar el analisis estatico y dinamico,
lo que evitaria la especificacién de modelos propios para cada una de las técnicas
y la necesidad de la comprobacién de consistencia entre estos modelos.

Por lo que respecta a la estructura del proceso software, los requisitos para
sistemas grandes y complejos son a menudo dificiles de identificar en las primeras
fases, ya que evolucionan de forma continuada a lo largo del ciclo de vida software.
Por lo tanto, los procesos software deberian ser lo suficientemente flexibles para
acomodarse a los cambios en los requisitos. Aun es mas, en las primeras fases,
el disenador no suele tener un conocimiento profundo del sistema y, en cualquier
caso, muchas veces la complejidad es excesiva para un diseno de un solo paso. Los
ciclos de vida tradicionales en cascada se han revelado, en este aspecto, del todo
inadecuados. Los métodos formales deben adaptarse para soportar evolucion en el
ciclo de vida, saliendo de su papel tradicional de verificar que un modelo cumple
un conjunto fijo de requisitos. Referimos a (Stankovic, 1996) para escenarios de
tiempo real donde resulta imprescindible soportar la evoluciéon de requisitos en el
ciclo de vida.

En tal contexto se sitia la motivacion de esta tesis. Una vez han sido completa
o parcialmente resueltos los principales problemas en el ambito de los métodos
formales para sistemas de tiempo real, nuestro objetivo es ligeramente diferente;
con el fin de mejorar la calidad del software de tiempo real critico, es nuestra
intencién conjugar dos soluciones de diferente naturaleza: la formalizacion del
proceso software (aprovechando las ventajas del uso de métodos formales) y un
enfoque de proceso software iterativo e incremental (acomodandose a los cam-
bios en los requisitos a lo largo del ciclo de vida). De esta forma combinamos la
correccion de los métodos formales, y lo flexible de un ciclo de vida que no congela
los requisitos en fases tempranas y divide la complejidad.

Para tal objetivo, los resultados teéricos relacionados con el diseno y analisis
formal de sistemas de tiempo real (recogidos en el estado del arte, parte II) son los
elementos constructivos para la definicién de un modelo formal de proceso softwa-
re. Sin embargo, dado que el ciclo de vida propuesto es iterativo e incremental,
para alcanzar un diseno solido es necesario relacionar fases entre si y registrar la
informacién de diseno obtenida hasta la fase actual. En cada ciclo, la capacidad
del sistema de satisfacer los requisitos de usuario depende de los requisitos ya al-
canzados en el sistema. Una vez obtenido un modelo de diseno, es aconsejable
utilizar dicho modelo para diferentes tipos de anélisis (formal e incluso informal).

Bajo este punto de partida, se propone la extensién, para sistemas de tiempo
real criticos, de los estudios realizados en este ambito por el grupo de Redes e
Ingenieria del Software (Pazos Arias, 1995; Gil Solla, 1999; Garcia Duque, 2000)
del Departamento de Ingenieria Teleméatica de la Universidad de Vigo. El principal
resultado de dichos estudios, cuyo objetivo era el uso de los métodos formales
sobre modelos de ciclo de vida iterativos e incrementales, ha sido el desarrollo
de la metodologia formal SCTL/MUS (Pazos Arias y Garcia Duque, 2001), que
resumimos brevemente en la siguiente seccion.
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1.6 La metodologia formal SCTL/MUS

Dadas las ventajas ampliamente aceptadas en la ingenieria del software
de los modelos de proceso software iterativos e incrementales, la metodologia
SCTL/MUS (Pazos Arias y Garcia Duque, 2001) persigue, utilizando las bases
formales SCTL y MUS, la definicién de un marco formal para el diseno y desa-
rrollo de sistemas software, en especial para sistemas distribuidos, que habilite
procesos software con dichas caracteristicas (iterativos e incrementales).

La metodologia SCTL/MUS afronta el problema de diseno software mediante
una aproximacion dual a la especificacion (orientada a propiedades y orientada
a modelo). La especificacion dual resulta util debido a que atna las ventajas
de dos estilos de especificacion ampliamente utilizados: el estilo operacional y el
estilo orientado a propiedad. Mientras que en una especificaciéon operacional es
menos probable omitir un comportamiento requerido y pueden incluso ser esti-
los de especificacion ejecutables, en una especificaciéon orientada a propiedades se
permite una especificaciéon concisa, abstracta y no influenciada por factores de
implementaciéon. Una aproximacion dual, ademéas de integrar todas las ventajas
anteriores, permite detectar inconsistencias entre dos especificaciones diferentes
del mismo comportamiento, lo que nos permite depurar tanto la declaracion de las
propiedades deseadas como la especificaciéon operacional.

En la metodologia formal SCTL/MUS, y bajo un enfoque de este tipo, se
propone:

e El uso de la légica temporal SCTL (Simple Causal Temporal Logic), como
un estilo de especificacion orientado a propiedades adecuado en las primeras
fases del ciclo de vida. El objetivo de SCTL es permitir el tratamiento de
informacién incompleta e inconsistente, caracteristicas inherentes a estas pri-
meras fases en las que atn no hemos alcanzado un conocimiento profundo del
sistema. Por ello, se ha optado por imprimir a SCTL-T una naturaleza mul-
tivalorada como un mecanismo atractivo para el tratamiento de informacion
tanto incompleta como inconsistente.

e El modelo de estados MUS (Model of Unspecified States) como especificacion
orientada a modelo, dado que este estilo operacional resulta mucho més
adecuado que las algebras de procesos para las fases tempranas del ciclo de
vida, en las que la nocién de estructura es minima o no existe. En base a la
estructura incremental del modelo de ciclo de vida, es necesario permitir la
definicion de modelos incompletos, siendo este hecho el origen de MUS.

e Dada la mejor adecuacion de las &lgebras de procesos a la hora de manejar
refinamientos, la metodologia propone el uso del algebra de procesos LO-
TOS (Bolognesi y Brinksma, 1989) en fases no centradas en la captura de
requisitos.

El sistema, posiblemente incompleto, se modela en cualquier fase de su disefio
mediante un grafo MUS que guarda la informacién conocida hasta el momento
sobre el comportamiento funcional del sistema. La informacién no “conocida”
se cataloga como “subespecificada”. MUS aporta, en este sentido, un modelo de
estados con subespecificacion en el dominio de las acciones que componen los
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eventos identificados en el sistema. Dicho modelo, ademas de caracterizar las
acciones como de ocurrencia posible, no posible o subespecificada; almacena las
relaciones temporales cualitativas entre dichas acciones.

Los requisitos se expresan en la logica temporal SCTL que, por tener una
naturaleza multivalor, permite distinguir las distintas condiciones de especificacion
(posible, no posible, subespecificada) definidas en un modelo MUS. La verificacion
formal de un requisito SCTL en un modelo MUS permite conocer el grado de
satisfaccion con que el sistema soporta el requisito, expresando cualitativamente
la capacidad del sistema para cumplir o incumplir el requisito, y dependiendo,
dicha capacidad, del nivel de subespecificaciéon que exista tanto en el sistema como
en el requisito.

La metodologia SCTL/MUS se define sobre un modelo de ciclo de vida iterativo
e incremental con prototipado. Las distintas iteraciones en el proceso software
conllevan, en mayor o menor medida, todas las tareas formales (especificacion,
sintesis, andlisis) definidas en el modelo de ciclo de vida propuesto. Los prototipos,
identificados como modelos MUS, reflejan un proceso de diseno incremental en el
que, fase a fase, requisitos SCTL adicionales son incorporados al prototipo actual
mediante una sintesis automéatica. En el capitulo 5 se presenta una exposicién mas
detallada del modelo de ciclo de vida propuesto como base para la metodologia
SCTL/MUS en (Garcia Duque, 2000).

1.7 Objetivos

Es nuestro objetivo (Fernandez Vilas et al., 1999; Fernandez Vilas et al., 2000;
Fernandez Vilas y Pazos Arias, 2000), dado el creciente uso de los sistemas de
tiempo real en innumerables &mbitos, el dotar a la metodologia formal SCTL/MUS
de las bases teoricas, asi como del soporte practico necesarios, para la incorporacion
de requisitos de tiempo criticos. Si bien en el tratamiento formal de los sistemas
con tiempo ha habido un largo debate sobre la naturaleza discreta o densa del
dominio temporal, se considera ampliamente aceptada la mayor expresividad de
los modelos densos. Aunque existen escenarios concretos (Bozga et al., 1997)
en los que el modelado discreto se ha aplicado con éxito, su utilizacién arrastra
problemas en composicién y refinamiento. Dado que ademés, la mayor adecuacion
del modelado denso ha ido acompanada de una gran madurez en la busqueda de
técnicas que permitan una aplicacion eficiente de los métodos de decisién, hemos
optado por un modelado denso del tiempo (ver seccion 1.3.2).

Partiendo de las ventajas, ya postuladas por la metodologia SCTL/MUS, aso-
ciadas al uso una especificaciéon dual, y a la flexibilidad aportada por un modelo
de ciclo de vida iterativo e incremental, se establecen los siguientes objetivos:

e Adaptacion del modelo de ciclo de vida para su aplicacion al ambito
de los sistemas de tiempo real criticos. En este sentido, se deben estudiar las
peculiaridades que un sistema de este tipo impone en el modelo de ciclo de
vida propuesto en la metodologia SCTL/MUS, y lo adecuado de su estructu-
ra iterativa e incremental. Mas concretamente, y dado que los requisitos de
tiempo son el origen del “tiempo real”; serd necesario decidir cudndo incor-
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porar estos requisitos en el modelo de ciclo de vida SCTL/MUS. (capitulo
5)

e Extension de los formalismos MUS y SCTL para la incorporacién del
tiempo como una caracteristica que determina la correccion del sistema:

— Definicion del modelo de estados MUS-T (Timed Model of Unspecified
States) (capitulo 6), su sintaxis y su seméntica, en base al paradigma
de autémata temporizado. Un modelo MUS-T debe almacenar toda
la informacién disponible, en la fase de diseno actual, sobre los orde-
namientos relativos de las acciones (al igual que el modelo MUS) vy,
adicionalmente, las distancias temporales relativas entre ellas. La se-
mantica debe asociar con cada modelo MUS-T un grafo denso, conforme
al dominio de tiempo seleccionado, recogiendo el conjunto de comporta-
mientos temporizados especificados, o subespecificados, en el prototipo
actual.

— Definicion de la logica temporal causal multivalor SCTL-T (Timed
Simple Causal Temporal Logic) (capitulo 7), su sintaxis y su seméan-
tica, como una extensién conservativa y temporizada de SCTL. Dicha
extension debe respetar los principios bésicos de SCTL: causalidad, sim-
plicidad y naturaleza multivalorada. La semantica SCTL-T, asociando
un grado de satisfaccion a un formula SCTL-T, se debe interpretar,
al igual que en su correspondiente sin tiempo SCTL, sobre el modelo
semantico definido para MUS-T.

e Proporcionar los métodos de tratamiento formal, tanto de analisis como
de sintesis, en que se basa el modelo de ciclo de vida propuesto. Como se
ha argumentado en la presentacion de la motivacion de la tesis (seccion 1.5),
consideramos de especial importancia introducir diferentes tipos de analisis:

— Correcciéon minima del modelo: La metodologia propuesta debe-
ra proporcionar herramientas de analisis que garanticen una correcciéon
minima del modelo MUS-T del sistema en desarrollo. Como forma sis-
tematica de aportar una garantia de correccién minima es necesario
asegurar que el modelo se encuentra libre de bloqueos en control, supo-
nemos que el sistema real nunca se para, y en tiempo, suponemos que
el tiempo nunca se para (capitulo 11).

— Verificacidén estatica: Se propone un método de verificacion automé-
tico en la linea de los algoritmos de model checking introducidos por
Clarke, utilizando la técnica de regiones de Alur (Alur et al., 1993a).
La verificaciéon estatica basada en model checking permite conocer el
grado de satisfaccién de un requisito SCTL-T en un modelo MUS-T
(capitulo 8).

— Simulacién simbélica: La simulacién simbolica del sistema a par-
tir de la especificacién formal, ademas de aumentar la comprension
del problema, es un método adecuado para la validacion del sistema.
Asimismo, la simulacién proporciona el soporte para la evaluacion de
contraejemplos y la evaluacion de alternativas de diseno.

— Sintesis: Se propone un método automético de actualizacién de mo-
delos MUS-T mediante la incorporacién de nuevos requisitos, como la
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correspondencia, con tiempo, de la sintesis propuesta en la metodolo-
gia SCTL/MUS. El conjunto de requisitos se expresa en una version
reducida de la logica SCTL-T, lo suficientemente expresiva como para
realizar una especificaciéon basada en escenarios.

e Garantizar la viabilidad de la metodologia para su aplicaciéon a

casos reales: Los métodos de decisién basados en la técnica de regiones
sufren una gran explosion del espacio de estados, siendo poco eficientes en la
practica. Para posibilitar la aplicacién de la metodologia propuesta a casos
de estudio de tamano medio-grande, es necesario estudiar abstracciones mas
gruesas que permitan una aplicacion eficiente de los métodos de decision
inmersos en el proceso software (capitulo 10).

Ademés de los capitulos citados, en los que se recogen las principales contribu-

ciones de esta tesis, la memoria contiene una parte dedicada a la revision del actual
estado del arte en el tratamiento formal de los sistemas de tiempo real (parte II),
estructurada como sigue:

e Capitulo 2: Contiene una revisiéon de los lenguajes de especificaciéon para

sistemas de tiempo real, haciendo especial hincapié en la presentaciéon de
las logicas temporales y las maquinas de estados més relevantes. Adicional-
mente, aunque méas alejado de los objetivos de ésta tesis, se presenta una
breve introduccion a los lenguajes de especificacion basados en algebras de
procesos.

Capitulo 3: Contiene una revision de los métodos de decision utilizados en
el tratamiento formal de sistemas de tiempo real. En este capitulo se hace
una revision de los logros obtenidos en el model checking para modelos de
tiempo denso. Adicionalmente, se presenta una visién general del proble-
ma de sintesis de maquinas de estados a partir de propiedades expresadas
en logica. La resolucion al problema especifico de sintesis (capitulo 9) en
la metodologia propuesta (SCTL/MUS-T) proporciona, ademds, un breve
revision de los aspectos mas relacionados con la solucion adoptada.

Capitulo 4: Se introduce de forma breve tres conceptos relacionados en menor
medida con los objetivos de la tesis. En primer lugar, se hace una breve
introduccion al tratamiento formal de los sistemas de tiempo real soft y a
los sistemas hibridos. Al final del capitulo, se hace una breve revision de las
l6gicas multivalor.

Por ultimo, en el capitulo 13, tras enumerar las principales contribuciones de

esta tesis, se analizan los resultados obtenidos, se exponen las conclusiones, y se
perfilan posibles lineas de trabajo futuro. La memoria contiene, ademés, un apén-
dice dedicado a la representacion del dominio de tiempo mediante la utilizacion
de DBMs (apéndice A), y la bibliografia utilizada.
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CAPITULO 2

Especificacion formal para RTS

En este capitulo se introduce la revision realizada en el estado del ar-
te en el dmbito de la especificacion formal de sistemas de tiempo real.
La presentacion se realiza atendiendo a tres categorias bdasicas: logicas;
dlgebras de procesos; y mdquinas de estados, las mismas que han sido
utilizadas en el tratamiento formal de sistemas sin tiempo.

2.1 Introduccién

Si bien los métodos formales han llegado a un elevado grado de madurez en
nuestros dias, su aplicacién a los sistemas de tiempo real es relativamente reciente.
La aplicacion de métodos formales a los sistemas de tiempo real se hace especial-
mente compleja ya no debido a lo critico de estos sistemas, pues esta caracteristica
la podemos encontrar en otros sistemas que no incorporan el tiempo como un
requisito funcional sino como un requisito de eficiencia, sino méas bien a la incor-
poracion del tiempo como requisito funcional del sistema. El tratamiento formal
de este tipo de sistemas se ha abordado bajo las mismas categorias de formalismos
utilizadas con éxito en los sistemas sin tiempo.

Dichos formalismos abarcan una gran variedad de aproximaciones que difieren
considerablemente en sus técnicas, objetivos, pretensiones y filosofia. Muchas de
estas diferencias radican en el nivel de formalidad utilizado, la fase del ciclo de vida
en la que se aplican y los propoésitos analiticos o descriptivos de dicha aplicacién.
En general, las distintas aproximaciones al modelado formal se asocian a diferentes
clases de lenguajes de especificacion, que se clasifican en orientados a modelo y
orientados a propiedad.

Las notaciones formales orientadas a modelo especifican los comportamientos
deseados o exhibidos mediante un modelo matematico. Para las estructuras de
datos, estos modelos utilizan nociones de teoria de conjuntos (conjuntos, funcio-
nes, relaciones), mientras que para la descripcion del control se utilizan conceptos
de matemética discreta, como grafos, 6rdenes parciales y maquinas de estados.

23
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En una especificaciéon orientada a modelo es menos probable omitir un comporta-
miento requerido y proporcionan especificaciones ejecutables.

En contraste con el estilo orientado a modelo, a menudo preferido para des-
cripciones més cercanas a la implementacion, las notaciones orientadas a propie-
dad son més adecuadas a las primeras fases del ciclo de vida software, dado que
permiten una especificacion concisa, abstracta y no influenciada por factores de
implementacién. Las notaciones orientadas a propiedad, usualmente basadas en
logica, utilizan un estilo axioméatico para establecer las propiedades que se requie-
ren en el sistema o en sus componentes, sin entrar a sugerir como alcanzar dicho
comportamiento.

Dentro de las notaciones formales orientadas a propiedad, las méas extendi-
das son, sin duda, las basadas en légica, ya sea temporal o modal. En cuanto a
las notaciones orientadas a modelo, encontramos categorias de especificacion dife-
rentes dependiendo del nivel de abstraccion utilizado: notaciones muy proximas
a la implementacion como los lenguajes de especificaciéon sincronos — ESTEREL
(Boussinot y de Simone, 1991), LUSTRE (Halbwachs et al., 1991)) y asincronos
(ASTRAL (Coen Porisini et al., 1997) —; una aproximaciéon que podemos consi-
derar intermedia en lo que serian las algebras de procesos; y la aproximacién mas
abstracta, en la que enmarcamos todos aquellos formalismos basados en méaquinas
de estados.

En la mayoria de los casos, los formalismos basados en maquinas de estados
utilizan notaciones graficas, resultando estas especificaciones més legibles e intui-
tivas que las producidas por notaciones textuales, cominmente basadas en logica
o en algebra de procesos.

En las siguientes secciones presentamos las diferentes notaciones formales que
han sido propuestas para la especificacion de sistemas de tiempo real atendiendo a
estas categorias béasicas, las mismas que han sido tradicionalmente utilizadas para
la clasificacion de los métodos formales sin tiempo.

2.2 Ldgicas

2.2.1 Légicas temporales

Las logicas temporales, obtenidas de interpretar la légica modal bajo modos
de verdad con seméantica temporal, son légicas ampliamente utilizadas en el area
de la computacion. Tienen la capacidad de representar de forma cualitativa un
conocimiento temporal y de diferenciar el pasado y el futuro, aunque no permiten
razonar sobre el tiempo en un sentido cuantitativo.

Dada la ventaja de especificar y verificar propiedades de un sistema mediante
logica temporal, y trasladandonos al ambito de los sistemas de tiempo real, en
estos ultimos anos se han desarrollado diferentes extensiones para la incorporacion
de medida de tiempo. Estas logicas, cominmente denominadas légicas tempo-
rales de tiempo real, permiten, en mayor o menor medida, la especificacién de
propiedades tipicas de sistemas RTS como periodicidad, retardos o plazos. Entre
las logicas propuestas encontramos versiones proposicionales y de primer orden, asi
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como de seméntica puntual y de intervalo, de tiempo lineal y de tiempo ramificado,
bajo las mismas categorias utilizadas en las légicas temporales sin tiempo.

Con una seméantica puntual las férmulas se interpretan sobre un punto en el
dominio temporal. Por contra, las l6gicas temporales de intervalo basan su semén-
tica en intervalos de tiempo que representan trozos finitos del comportamiento del
sistema. En la seccion 2.2.3 presentamos una breve resena sobre este tipo de 16-
gicas temporales, pero, en cualquier caso, creemos que la actividad en este campo
no es comparable con la obtenida en el caso de logicas puntuales.

En lo referente a la estructura temporal, el debate sobre la ventajas e inconve-
nientes de las seménticas lineal y ramificada ha sido profundo; sin embargo, parece
existir un acuerdo en que se trata de semanticas incomparables. Asi, por ejemplo,
las 16gicas temporales de tiempo ramificado no pueden expresar restricciones de
equidad (fairness) en la sintaxis del lenguaje, aunque se pueden trasladar ciertas
condiciones de equidad, por ejemplo, mediante restricciones internas en el grafo de
alcanzabilidad al utilizar model checking; las de tiempo lineal pueden especificar
equidad de forma directa. Por otro lado, las logicas de tiempo ramificado pueden
expresar condiciones existenciales sobre evoluciones temporales futuras (pasadas),
tales restricciones en los caminos no se pueden expresar en general con una logica
de tiempo lineal.

Independientemente del tipo de estructura, las logicas temporales de seméntica
puntual se han extendido para la incorporaciéon de la medida de tiempo utilizando
dos enfoques principales (Alur y Henzinger, 1992b): hidden clock y explicit
clock.

Las logicas hidden clock utilizan operadores temporales acotados (bounded
operator). Estas logicas introducen para cada operador de la logica temporal
una o mas versiones acotadas en tiempo. Se trata, pues, de introducir el tiempo
en la sintaxis de la légica reemplazando los operadores temporales no acotados
por versiones acotadas en tiempo. Por ejemplo, el operador acotado Qr2 4 se
interpreta como "finalmente entre 2 y 4 unidades de tiempo". Asi, para una
version acotada en tiempo de la logica PTL (Propositional Temporal Logic), la
propiedad de respuesta acotada en tiempo se formularia:

Op— <>[0,3]‘J)

Como de operadores temporales acotados podemos clasificar la logicas de tiem-
po lineal MTL —Metric Temporal Logic (Koymans, 1990)— , MITL —Metric Interval
Temporal Logic (Alur et al., 1996)—, y rEventClockTL — Event Clock Logic (Ras-
kin y Schobbens, 1999)— ; asi como la de tiempo ramificado RTCTL —Real Time
Computation Tree Logic (Emerson et al., 1990)—.

Las extensiones con operadores acotados sélo pueden relacionar contextos tem-
porales adyacentes. Es decir, si consideramos la propiedad “todo estimulo p es
seguido por una respuesta q y, ésta seguida por una respuesta r en 5 unidades de
tiempo desde el estimulo p”, no existe una forma directa de expresar este requisito
cuantitativo “no local” utilizando versiones acotadas de operadores temporales. Se
puede salvar esta deficiencia si extendemos la ldgica temporal con referencias expli-
citas (explicit clock) a los tiempos de los contextos temporales. Se han utilizado
para ello dos métodos: la cuantificacion congelada (freeze quantification) y la
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utilizacion de una variable reloj explicita (explicit clock variable). A diferencia
de las logicas que utilizan operadores acotados (incluidas en las hidden clock), las
logicas extendidas con estos dos métodos no se abstraen totalmente del tiempo,
apareciendo referencias explicitas en las formulas.

En la cuantificacion congelada, se accede al tiempo de un estado por medio de
un operador que liga una variable a dicho instante. Por ejemplo, para una logica
temporal lineal, el operador freeze “x.” liga la variable x al tiempo del contexto
temporal actual; la formula z.¢(z) se cumple para el tiempo ¢ si se cumple ¢(t).
La férmula para la propiedad no local seria:

Oz.(p = O(gAQz.(r ANz <z +5)))

Como se sigue del ejemplo anterior, la cuantificaciéon congelada sélo permite
referencias a tiempos asociados a estados, por lo que se comporta de forma diferente
a los cuantificadores estandar de primer orden. Por ser la potencia expresiva de
una logica temporal con cuantificacién congelada intermedia entre la potencia
expresiva de las versiones proposicionales y las versiones de primer orden, suele
referirse a este tipo de logicas como logicas temporales de medio orden.

Aunque con origen en la idea de freeze quantification introducida en (Alur y
Henzinger., 1989), las logicas catalogadas bajo este tipo de cuantificacion utili-
zan mas comunmente su variante reset quantification, como una forma de ligar y
reiniciar una variable reloj mediante el operador x..

Como de cuantificaciéon congelada podemos clasificar la logica de tiempo lineal
TPTL —Timed Propositional Temporal Logic (Alur y Henzinger., 1989)— y las de
tiempo ramificado TCTL —Timed Computation Tree Logic (Alur et al., 1993a)—
y T, —Timed p-calculus (Henzinger et al., 1992b)— , de la que TCTL se puede
considerar un fragmento.

Las logicas que utilizan una variable reloj explicita (explicit clock variable) no
introducen nuevos operadores temporales, sino que interpretan una variable de
estado no rigida, como el tiempo actual en cada estado. El tinico elemento nuevo
en este tipo de logicas es la capacidad de hacer referencia explicita al reloj. En
este caso, la extension a tiempo real se basa en utilizar una logica temporal de
primer orden. La sintaxis de la légica utiliza una variable de estado dinamica - T',
la variable reloj — y cuantificacién de primer orden para variables globales en el
dominio temporal. La variable reloj T' toma, en cada estado, el valor de tiempo
actual. Por ejemplo, con una extensién de este tipo, la propiedad de respuesta
acotada en tiempo se formula:

Ve.O((p A (T =) = Olg A (T < x +3)))

donde la variable global z esté limitada al tiempo de los estados en que se satisface
P
Como de reloj explicito podemos clasificar las logicas de tiempo lineal RTTL

—Real Time Temporal Logic (Ostroff, 1990a)— y XCTL —eXplicit Clock Temporal
Logic (Harel et al., 1990)-.

Sin embargo, como veremos en la seccion 2.2.2, las logicas explicit clock, aunque
mas expresivas que las hidden clock, presentan problemas en decidibilidad para
dominio denso si no se limita el tipo de expresiones que involucran a los relojes.
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Aunque no mencionado en esta introduccion, otra de las caracteristicas des-
tacables en la definicion de logicas temporales de tiempo real es el dominio de
tiempo sobre el que se interpretan. A este respecto nos remitimos a la exposicion
realizada en la seccion 1.3.2. En las siguientes secciones presentaremos brevemente
las caracteristicas de las logicas temporales de tiempo real méas relevantes, tanto
lineales como ramificadas, y en la seccién 2.2.2 los resultados obtenidos sobre el
estudio de su expresividad y complejidad para model checking y satisfactibilidad.

Légicas de tiempo lineal

Las enumeradas a continuacién, son logicas temporales de tiempo lineal que se
interpretan sobre trazas de ejecuciéon en un dominio de tiempo discreto:

[CMITL —Metric Temporal Logic (Koymans, 1990)— es una logica temporal pro-
posicional con operadores acotados. Sus operadores temporales incluyen
versiones acotadas en tiempo de los operadores until, next, since y previous.

[TPTL —Timed Propositional Temporal Logic (Alur y Henzinger., 1989)— es
una logica temporal de medio orden que utiliza freeze quantification. Las
expresiones sobre los relojes utilizados en la cuantificaciéon incluyen las pri-
mitivas de comparacion (<), congruencia médulo una constante (=), y la
adicion de una constante entera (+c).

[CRITTL —Real Time Temporal Logic (Ostroff, 1990a)— es una logica tempo-
ral de primer orden de tipo explicit clock. Una féormula RTTL puede uti-
lizar explicitamente la variable reloj T' con cualquier operador aritmético
(+,—,=,<,>), y utilizar cuantificaciéon de primer orden sobre variables de
tiempo rigidas. Por tanto, RTTL es muy expresiva pero, como veremos, no
decidible en satisfactibilidad y model checking.

[ XTTL —eXplicit Clock Temporal Logic (Harel et al., 1990)— es una logica pro-
posicional de tipo ezplicit clock, cuyo lenguaje para restricciones de tiempo
atomicas permite primitivas de comparacion y adicién. Por tanto, las restric-
ciones de tiempo de XCTL son maés ricas que las de MTL y TPTL, las cuales
prohibian la suma de variables temporales. XCTL, sin embargo, prohibe la
cuantificaciéon explicita sobre las variables de tiempo, es decir, se asume que
todas las variables globales de tiempo se cuantifican universalmente de forma
implicita fuera de cualquier formula dada.

Para el caso de dominio denso destacamos:

[CMITL —Metric Interval Temporal Logic (Alur et al., 1996)— es una logica
temporal de operadores acotados que solo permite la medida de tiempo con
una precision finita. Como veremos en la siguiente seccion, tal restriccion
hace decidible el problema de satisfactibilidad para dicha légica, dado que, es
posible dividir el dominio temporal en subintervalos salvando asi su densidad.

[rHventClockTL —Event Clock Temporal Logic (Raskin y Schobbens, 1999)
— presentada previamente en (Raskin y Schobbens, 1997) como SCL (State
Clock Logic), es una logica temporal de operadores acotados que si bien
permite la precision infinita en sus férmulas, introduce una medida de tiempo
asociada a eventos. Informalmente, dado que los sistemas son de variabilidad
finita, se introduce otra forma de salvar la densidad del dominio temporal.
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Ademaés, en la literatura se pueden encontrar una gran cantidad de logicas de
aplicacién més especifica, entre las que destacamos ATPL y TRIO:

ATPL —Asynchronous Propositional Temporal Logic (Wang et al., 1993)— es
una légica temporal de tiempo lineal que permite la utilizacién de relojes de gra-
nularidades distintas, proporcionando un marco formal para el razonamiento sobre
clock jitter (incertidumbre en la medida del tiempo). Al introducir varios relojes, y
aunque utiliza tiempo discreto, evita el problema de composiciéon de componentes
distribuidos con relojes locales.

TRIO —(Felder y Morzenti, 1994; Ghezzi et al., 1990) — es una logica de primer
orden, aumentada con operadores temporales de tiempo lineal, cuya seméantica
puede interpretarse sobre dominios temporales que incluyen los enteros, los racio-
nales y los reales. Los dos operadores temporales basicos de TRIO Futr(A,t) y
Past(A,t) expresan, intuitivamente, que A se cumple en el instante ¢ en el futuro
(resp. en el pasado) con respecto al instante actual. Se trata, pues, de una logica
de tipo hidden clock.

Aunque TRIO tiene capacidades expresivas similares a otras logicas de tiempo
real — MTL utiliza los mismos operadores basicos — se diferencia de éstas en el
uso de la especificacion. Ya que el principal objetivo de TRIO es la ejecucion de
las especificaciones, no utiliza una metodologia de verificacion formal. TRIO, mas
que una verificacion, realiza una validacion basada en una estructura temporal.

Por tanto, el objetivo de TRIO es proporcionar un lenguaje que de soporte a las
especificaciones de sistemas de tiempo real, en particular un entorno que permita
la ejecucion formal de las especificaciones. Ejecutando las especificaciones forma-
les y observando el comportamiento del sistema especificado, se puede juzgar si
las especificaciones capturan los requisitos deseados. La ejecucion formal de la
especificacion TRIO soélo va a ser posible en dominios finitos, a partir de los cuales
el usuario debe extrapolar a dominios infinitos. Este método conlleva el riesgo
de que el usuario crea que una formula se satisface (mediante una comprobacion
en un dominio finito), cuando realmente la propiedad no se satisface. Aunque el
analisis basado en dominios finitos aumenta el grado de confianza en la correccion
de la especificacion, la inferencia del comportamiento del sistema a dominios infi-
nitos, a partir del analisis realizado en dominios finitos, no puede ser considerada
como formalmente probada, siendo, por tanto, responsabilidad del usuario de la
herramienta.

Légicas de tiempo ramificado

Las siguientes son logicas temporales de tiempo real con seméntica ramificada:

[CRBIT'CTL —Real Time Computation Tree Logic (Emerson et al., 1990)—: Logica
proposicional de tiempo ramificado para sistemas sincronos. Se trata de una
extension del tipo bounded operator con una semantica de tiempo discreto
puntual. Hace la suposicion simplificadora de modelar sistemas de tiem-
po real sincronos, es decir, considera sistemas en los que todos los eventos
ocurren al compés de los ticks de un reloj global.

[TCTL - Timed Computation Tree Logic (Alur et al., 1993a) —: Logica pro-
posicional de tiempo ramificado con una semantica menos restrictiva que
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RTCTL. Se define sobre una seméntica de tiempo denso puntual, en la que
la medida de tiempo se introduce mediante freeze quantification, permitien-
do primitivas de comparacién y adicion de constante. Con la introduccion
de TCTL en (Alur et al., 1993a) se aporta el primer algoritmo de model
checking para tiempo denso.

[T), —Timed p-calculus (Henzinger et al., 1992b)— T, es la extension con
tiempo denso de p-calculus mediante la introduccion de freeze quantifica-
tion. Las formulas en T, se construyen utilizando predicados de estado, un
operador temporal nezt, el cuantificador de reinicio de variables relojes (free-
ze) y un cuantificador de punto fijo minimo. Dicha logica esté avalada por
el éxito de conseguir el primer algoritmo de model checking simbolico para
tiempo denso.

2.2.2 Expresividad y complejidad

De los resultados obtenidos en (Alur y Henzinger, 1992b; Ostroff, 1992; Alur y
Henzinger, 1993), ademas de otras logicas investigadas, se puede realizar una com-
parativa de la expresividad y complejidad (para satisfactibilidad y model checking)
de logicas temporales de tiempo real para dominios de tiempo densos y discretos

En general, aunque las extensiones que utilizan explicit clock y freeze quanti-
fication llevan a logicas de tiempo real mas expresivas, no se conocen resultados
positivos en cuanto a decidibilidad (Ostroff, 1992) si no se restringe el tipo de ex-
presiones que involucran en el primer caso a las variables globales y en el segundo
caso a las variables utilizadas en la cuantificacion freeze. Por otro lado, aunque es-
tas extensiones de la logica temporal explicitan el tiempo, alejandose de la filosofia
original de las logicas temporales sin tiempo (Koymans, 1990), permiten expresar
requisitos de tiempo sobre contextos no adyacentes.

En cuanto a la complejidad, desde el punto de vista del andlisis formal, son
importantes los problemas de satisfactibilidad y model checking.

El problema de satisfactibilidad afecta a la verificacién formal homogénea.
Dadas una implementacion I y una especificacion S (que la implementacion debe
satisfacer) expresadas como formulas ®; y g de la logica temporal £, entonces, la
implementacion I cumple la especificacion S si la implicacion ®; — ®g es valida,
o de forma equivalente, si ®; A =®g es no satisfactible.

El problema de model checking es importante en el caso de verificacion hete-
rogénea basada en modelo. La implementacion I viene dada por un modelo finito
basado en una méquina de estados con tiempo (seccion 2.4) M. La especifica-
cion S viene dada por una férmula logica ®g. Si bien en esta seccion se estudia
el model checking desde el punto de vista de la complejidad asociada a distintas
logicas temporales, en la seccion 3.2.2 se detalla el estado del arte en lo referente
a las técnicas de model checking para sistemas con caracteristicas de tiempo real.

En cuanto a complejidad, veamos primero el caso de las logicas sin extension de
tiempo real. En estas logicas, el problema de satisfactibilidad es, para semantica
ramificada, de complejidad exponencial, mientras que el model checking es de
complejidad lineal. El model checking se lleva a cabo mediante un algoritmo
especifico para las logicas ramificadas que es lineal en el tamano del grafo de
alcanzabilidad, y lineal en el tamafnio de la féormula que se esta verificando. Este
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algoritmo no es aplicable a las logicas lineales, por lo que el model checking para
estas ultimas es exponencial en el tamano de la formula. Por tanto, la aplicacion
del model checking es més eficiente en el caso de logicas ramificadas. Es por esto
que, en la practica, se utilizan logicas ramificadas para llevar a cabo la verificacion
sobre sistemas de estados finitos — mediante model checking —, dejandose las logicas
lineales para la verificacion de sistemas de estados infinitos mediante un sistema
de prueba deductivo.

En los siguientes apartados recapitulamos la complejidad de los problemas de
satisfactibilidad y model checking para las logicas de tiempo real més relevantes.

Satisfactibilidad

En cuanto a las légicas temporales de tiempo real, debemos decir que, como
era de esperar, y al igual que ocurre en las logicas sin tiempo, sélo las logicas
proposicionales son decidibles. Para analizar la complejidad de las logicas propo-
sicionales se deben tener en cuenta dos parametros: el dominio del tiempo (Dom)
y las operaciones permitidas sobre dicho dominio (Ops).

El conjunto de operaciones permitidas Ops es un parametro sintactico que
define las férmulas permitidas en una légica £ pom,0ps. Como minimo, el predicado
de orden < y la adicién de una constante entera +c son necesarios para especificar
limites inferiores y superiores constantes en la distancia temporal entre eventos —
Ops = Suc — Las légicas de tipo bounded operator se pueden enmarcar dentro
de la clase Lpom,suc, ya que cada formula de estas logicas se puede reescribir
como formulas explicit clock que utilizan predicados de tiempo con las operaciones
definidas en Suc.

Existe una caracterizacién intrinseca a las logicas de tiempo real con satis-
factibilidad decidible. Dicha caracterizacion es independiente de los detalles de la
logica de tiempo real especifica si la 1ogica es suficientemente expresiva para definir
propiedades de puntualidad de la forma:

O(p — O=nq)

En (Alur y Henzinger, 1992b) se demuestra que si £ es un lenguaje que (1)
es cerrado bajo todas las operaciones booleanas y (2) puede expresar puntuali-
dad, entonces el problema de satisfactibilidad es no decidible para Lpenso,suc ¥
Lpiscreto,Mas, donde el conjunto de operaciones Mas incluye la adiciéon de varia-
bles en el dominico temporal.

Dentro del conjunto de 16gicas Lpenso,suc, MITL trata de aportar decidibilidad
en un modelo de tiempo denso a costa de relajar la nociéon de puntualidad. Bajo
una estructura lineal y una sintaxis de operadores acotados, impone la restriccion
adicional de que los operadores temporales no pueden estar acotados por intervalos
singulares (por ejemplo, [3, 3]). Mientras otras logicas con el proposito de conseguir
decidibilidad realizan una abstraccién semantica consistente en que en cada cambio
de estado sblo se registra una aproximacion discreta a tiempo real, MITL hace
una concesiéon sintactica. En vez de discretizar el significado de una sentencia, se
prohiben las restricciones temporales entre estados con precision infinita:
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O(p — 0=5¢) como O(p = O(a.9,5.1)9)

Se define por tanto una sintaxis que registra la diferencia de tiempos entre
eventos s6lo con una precision finita arbitraria. MITL no puede expresar pro-
piedades de puntualidad, y es por tanto menos expresiva que otras logicas, pero
es decidible para satisfactibilidad incluso en el caso de dominio denso de tiempo.
La complejidad de MITL es exponencial en el tamano de la féormula, tanto para
satisfactibilidad como para model checking.

Igualmente bajo un dominio denso, rEventClockTL es de satisfactibilidad de-
cidible. Sin embargo, en este ultimo caso se opta por permitir la puntualidad en
las formulas y limitar la medida de tiempo a distancias temporales entre eventos.

En cuanto a las versiones discretas, como ya hemos mencionado, el problema
de satisfactibilidad es decidible para todas las l6gicas en la categoria Lpiscrete,Suc
(TPTL, MTL), y no decidible para Lpiscrete,mas (RTTL).

El problema de satisfactibilidad para la loégica XCTL es decidible a pesar de
admitir la adicién en tiempo. XCTL, es igualmente decidible para model checking,
sin embargo, es un lenguaje no cerrado bajo negacién y, por lo tanto, no se puede
utilizar para resolver el problema de verificacion homogénea.

Model Checking

En el caso de logicas lineales, el problema del model checking es de igual difi-
cultad al de satisfactibilidad, es decir, es no decidible para légicas de tiempo denso
capaces de expresar puntualidad y de complejidad exponencial para las logicas
de tiempo discreto TPTL y MTL. Para XCTL, un algoritmo diferente permite
el model checking de propiedades de tiempo, con dominio discreto y adicién en
tiempo.

En (Alur et al., 1996) se presenta un algoritmo de model checking para MITL,
el primer algoritmo de model checking decidible para dominio denso con seméantica
de tiempo lineal. La complejidad del algoritmo tiene una dependencia exponencial
con el tamano de la especificacion y doblemente exponencial con el tamano de la
formula a verificar. Por otro lado, limitando la ligadura de los relojes a la ocu-
rrencia de eventos, la logica rEventClockTL aporta una complejidad exponencial
en la formula y la especificacion, incluso para formulas con puntualidad.

En el caso de las lo6gicas ramificadas, es posible el model checking de propiedades
(incluyendo puntualidad) incluso sobre un dominio denso. El problema es decidible
para TCTL — Lpenso,suc — tanto para su extension bounded operator como su
sintaxis de medio orden (Alur et al., 1993a; Alur, 1991). La complejidad del
model checking es lineal en los tamanos de la formula y de la especificacion, pero
exponencial en el nimero de relojes en el modelo y en el tamano de las constantes
de tiempo utilizadas tanto en la especificacion como en la férmula a verificar. La
complejidad del model checking para las logicas ramificadas es la misma bajo una
interpretacion discreta.
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2.2.3 Otras légicas

Ademas de las logicas temporales, las logicas clasicas también se han utilizado
para el razonamiento sobre el tiempo. Uno de los primeros intentos fue el realizado
por Jahanian y Mok sobre RTL —Real Time Logic (Jahanian y Mok, 1986; Mok,
1991)-.

RTL es una logica de primer orden para el razonamiento sobre eventos y sus
instantes de ocurrencia. Un evento instantaneo se denota como QBUT, mientras
que las acciones no instantaneas se denotan mediante los eventos de inicio y fin de
la accion (| ACT y + ACT). El tiempo, sobre un dominio discreto, se introduce
en el lenguaje mediante la funciéon de ocurrencia @, que asigna valores de tiempo
a las ocurrencias de los eventos. Una especificacion en RTL podria ser:

Vz[Q(QBUT, z) < Q(f ACT,z) A @(} ACT,z) < @QBUT, z) + 30]

afirmando que, una vez presionado el botén (evento QBUT'), la accién se ejecutara,
en 30 segundos.

La funcion de ocurrencia de RTL permite una gran expresividad de propiedades
de tiempo real periodicas y no periddicas; sin embargo el problema de satisfactibi-
lidad es no decidible. Para llegar a un problema decidible se limitan las férmulas
al conjunto de propiedades de seguridad y se estructuran, incorporando el conoci-
miento de las restricciones de tiempo en la especificacion, en grafos de computacion
(abstraccion finita del modelo). En cualquier caso, su aplicacion no es facil para
sistemas grandes.

Por dltimo, y como ya introdujimos en la seccion 2.2.1, existen algunas apro-
ximaciones sobre logicas temporales con seméantica de intervalo, baséndose la ma-
yoria de ellas en la logica DC —Duration Calculus (Chaochen et al., 1991)-. DC,
y en general las légicas con seméntica de intervalo, son muy adecuadas para la
especificacion de la cantidad de tiempo acumulada durante la que se cumple un
predicado de estado (duration).

Una formula DC, [ P =5, es cierta para un intervalo I cuando la integral en
el intervalo satisface [, P = 5, mientras que una formula del tipo [P < 20 [ Q
intuitivamente significa que “Q) se cumple durante un intervalo por lo menos 21—0
de tiempo del que se cumple P”. Ademaés de la operaciones booleanas incorpora
un operador chop (P; @) que se satisface en un intervalo si dicho intervalo puede
dividirse en dos intervalos adyacentes, el primero satisfaciendo P y el segundo Q.

Las féormulas expresadas en DC se pueden interpretar sobre dominios de tiempo
denso o discreto, pero en general son no decidibles; sin embargo, también se han
identificado fragmentos decidibles de la misma (Chaochen et al., 1993). Aunque
alejado del marco de esta tesis, la utilizacion de DC ha acaparado una gran interés
en el campo de los sistemas de tiempo real, prueba de ello es la gran cantidad
de resultados encontrados que incluyen el problema de especificacion (Veloudis y
Nissanke, 1998), verificacion mediante model checking (Bouajjani et al., 1993) e
incluso sintesis (Dierks et al., 1998; Franzle, 1996).
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2.3 Algebras de Procesos

Un algebra de procesos es un calculo con operadores para la construccién de
procesos complejos a partir de procesos simples. En general, los procesos mas
simples seran eventos individuales y las operaciones suelen incluir la composiciéon
secuencial, composicién paralelo, ocultacién de eventos, sincronizacion y eleccion
no determinista.

Con un pequeno conjunto de construcciones, las algebras de procesos historicas
como CCS —Calculus of Communicating Systems (Milner, 1980)—y CSP — Com-
municating Sequential Processes (Hoare, 1985)— proporcionan un lenguaje capaz
de capturar toda la complejidad de los sistemas paralelos y distribuidos, basando-
se en las premisas de que las nociones fundamentales para el razonamiento sobre
dichos sistemas dindmicos y complejos son la concurrencia y la comunicaciéon. Las
aproximaciones basadas en algebras de procesos vienen a introducir la nocién de
estructura dentro del conjunto de los métodos formales, pudiendo ser aplicadas
para composicion de elementos individuales modelados con otros formalismos sin
nocion de estructura (logicas, automatas, sistemas de transiciones, etc). Sin duda,
su aportacion principal es la especificacion y verificacion modular.

Para extender la utilidad de las algebras de procesos a los sistemas de tiempo
real se han desarrollados diferentes formalismos que introducen la nocién de tiempo
mediante la definicién de operadores con tiempo sobre procesos. Dichos operadores
permiten expresar tres capacidades basicas: retardo de una ejecucién ¢ unidades de
tiempo, temporizacion a la espera de la ocurrencia de acciones y la acotacion del
tiempo asociado a la ejecucion de una secuencia de acciones. Asi, por ejemplo, la
extension con tiempo de CSP — Timed CSP (Reed et al., 1991; Davies y Schneider,
1995)— propone tres operadores con tiempo basicos:

e Operador timeout: Pp'() transfiere el control de P a () si no ocurre ninguna
comunicacion antes del tiempo t.

e Operador prefijo con tiempo: a = P, que se comporta como P, t unidades
de tiempo después de que se haya producido una sincronizacioén en a.

e Terminacion con tiempo WAIT t representa un proceso que no hace nada
salvo terminar con éxito después de un tiempo t.

Aunque, sin duda, Timed CSP es una de las dlgebras mas maduras y desarrolla-
das de entre las dlgebras de procesos con tiempo, encontramos en la literatura gran
cantidad de propuestas, entre las que cabe citar TeCCS —Temporal CCS (Moller y
Tofts, 1990)—, TiCCS —Timed CCS (Yi, 1990)—, TPL —Temporal Process Language
(Henessy y Regan, 1995)—, E-LOTOS — Enhancements to Language of Temporal
Ordering Specifications (ISO/TECJTC1/SC21/WG7, 1998)- y ATP —Algebra of
Timed Processes (Nicollin y Sifakis, 1994)—.

En (Nicollin y Sifakis, 1991) se desarrolla una comparativa de las algebras de
procesos con tiempo mas importantes. Con tal objetivo, se analizan varias carac-
teristicas que se consideran de mayor interés en un algebra de procesos con tiempo,
naturaleza del dominio temporal, determinismo temporal, urgencia, variabilidad
finita y acotada, etc. En base a tal estudio y como ya hemos comentado Timed
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CSP es, de entre las anteriores, el algebra de procesos con caracteristicas més
adecuadas para la especificacion de sistemas distribuidos de tiempo real.

De relacién directa con el paradigma de automata temporizado, en (Yi et al.,
1994) se presenta un algebra de procesos con tiempo denso que proporciona ope-
radores algebraicos para la construccion de automatas complejos en funcion de
automatas simples. Se trata de un algebra de Timed Automaton.

Sin embargo, el comportamiento en tiempo de los sistemas de tiempo real de-
pende no sélo de los retardos debidos a la sincronizacién entre procesos, sino tam-
bién de la disponibilidad de los recursos compartidos. Las algebras que acabamos
de presentar permiten expresar dichos retardos, pero se abstraen de los detalles
especificos de los recursos, suponiendo entornos de operacion ideales. Por otro
lado, los algoritmos de planificacion y de reserva de recursos ignoran los efectos de
la sincronizaciéon entre procesos.

Aunque el primer reto en la extension de las dlgebras de procesos para su
aplicacion a RTS fue la introduccion de tiempo cuantitativo, sin duda, la com-
particiéon de recursos y, por tanto, la planificacién es otra caracteristica que, si
bien esta presente en la mayoria de los sistemas reales, resulta primordial en estos
sistemas donde la mayor o menor disponibilidad de los recursos compartidos no se
traduce en un problema de eficiencia, sino en la base fundamental de su correccion.
Con este objetivo, se han incorporado los conceptos de prioridades y recursos en
las algebras temporizadas, resultando formalismos a caballo entre la especificacion
y la implementaciéon que no hacen la suposicion de unbounded parallelism. Asi,
ACSR —Algebra of Communicating Shared Resources (Brémond Grégoire y Lee,
1997)— es un algebra de procesos basada en el modelo de sincronizacion de CCS,
que incorpora explicitamente recursos y prioridades. En esta misma linea se define
TAM —Temporal Agent Model (Lowe, 1995)—.

En general, las especificaciones con algebras de procesos son mucho més con-
cretas y cercanas a la implementacién que las realizadas en logica temporal, siendo
estas ultimas mucho mas apropiadas para las primeras fases del diseno de un siste-
ma, puesto que permiten manejar especificaciones parciales e “imprecisas”. Dada
una especificacion en dlgebra de procesos, el conjunto de implementaciones deri-
vadas estd limitado a una sola clase de equivalencia de procesos (por ejemplo, los
procesos equivalentes bajo bisimulacion) y, ademéas, dado que la nocioén de correc-
ciéon es definida a partir de dichas equivalencias, el conjunto de implementaciones
posibles permanece constante durante los pasos de refinamiento. En (Cerans et al.,
1993) se propone TMS —Timed Modal Specifications—un algebra de procesos exten-
sion de TiCCS, que permite el tratamiento de especificaciones més vagas que las de
las algebras de procesos habituales mediante la incorporacién de dos modalidades
en el prefijo de accion: may y must. Dichas modalidades determinan qué transicio-
nes son ‘necesarias”’ y qué transiciones son “admisibles”. La definicién de dos tipos
de modalidades en las transiciones (must y may) permite definir una nocion de
refinamiento maés relajada, intuitivamente, cuantas mas transiciones must y me-
nos transiciones may haya en una especificacion, mucho mas fina sera ésta. TMS
propone un formalismo que se sittia entre las dlgebras de procesos y las logicas,
haciendo uso de las capacidades composicionales de las primeras y de las especi-
ficaciones no influenciadas por factores de implementacion de las ultimas. Como
veremos, este concepto estd ligeramente ligado al concepto de subespecificacion
manejado en esta tesis, siendo por tanto un algebra de procesos interesante como
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punto de partida para encarar la parte constructiva de la metodologia propuesta.

Por ultimo, citar que, como veremos en 4.3, recientemente también se han
estudiado diferentes extensiones de estas algebras para el tratamiento de sistemas
con requisitos de tiempo soft.

2.4 Maquinas de estados

Conviene resaltar que si bien las notaciones formales basadas en maquinas de
estados pueden utilizarse para la especificacion a bajo nivel de sistemas de tiem-
po real, en su mayoria son la base para la seméntica operacional de notaciones
formales basadas en algebra de procesos o en logicas. En consecuencia, al mismo
tiempo que las logicas y &algebras se extendian para poder describir propiedades
cuantitativas de tiempo o de duracion, los modelos de méaquina de estados clédsicos
también fueron adaptados de diferentes formas para el razonamiento sobre el tiem-
po. En general, la definicion de formalismos para especificaciéon de RTS basados
en maquinas de estados generalizan sus correspondientes sin tiempo, pudiéndose
clasificar en extensiones con tiempo de sistemas de transiciones, autématas y redes
de Petri. En general, los modelos basados en méaquinas de estados incorporan el
tiempo suponiendo que las transiciones del sistema ocurren de forma instantanea,
limitdndose a imponer restricciones en el momento en que dichas transiciones estan
habilitadas.

Aunque, como ya hemos mencionado, en un primer momento existieron postu-
ras favorables a que el tiempo es una caracteristica propia de la implementacion del
sistema y, por tanto, no debe quedar reflejado en la especificacion del mismo, pron-
to se aceptd la necesidad de incorporacion de requisitos de tiempo cuantitativos
en el modelo del sistema.

En las primeras aproximaciones al diseno de sistemas de tiempo real se adoptd
una hipétesis sincrona, en la que se asumia que los eventos externos al sistema
estaban ordenados en el tiempo y el programa respondia instantaneamente a di-
chos eventos — Statecharts (Harel, 1987) —. Tratar la respuesta del sistema como
instantanea es una idealizaciéon que podria aplicarse si siempre el tiempo de res-
puesta es menor que el tiempo minimo entre dos eventos externos y, por tanto,
la incorporacién del tiempo en el modelo del sistema se hacia necesaria para un
modelado més realista y de mayor aplicacion (Joseph, 1996).

Las primeras aproximaciones con tiempo, basadas en méquinas de estados, asu-
men un dominio discreto utilizando una aproximacion de reloj global ficticio.
Se introduce un transicion especial tick en el modelado del sistema; de esta forma,
el tiempo puede verse como una variable de estado global cuyos valores abarcan el
dominio de los nimeros naturales y que se incrementa con cada transicion tick. El
retardo de tiempo entre dos eventos se mide contando el ntimero de transiciones
ticks entre ellos. La incorporacion del evento tick permite utilizar las metodologias
de razonamiento sobre sistemas sin tiempo; pero, cuando existan k ticks entre dos
eventos, solo se podra inferir que el retardo entre ellos es, por lo menos, (k — 1)
unidades de tiempo y, como mucho, (k+ 1) unidades de tiempo. En consecuencia,
es imposible establecer de forma precisa requisitos en los retardos tales como “el
retardo entre dos transiciones es igual a 2 segundos”.
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Bajo esta aproximacion de reloj global ficticio se desarrollaron modelos como
TTM —Timed Transition Model (Ostroff, 1990b)—, Modechart —(Jahanian y Mok,
1994)— y la primera version de TTS — Timed Transition System (Henzinger et al.,
1991)-.

Aproximaciones posteriores al modelado de sistemas de tiempo real incorporan
el tiempo de forma mas realista, como una magnitud densa. Con cada transicion
del sistema modelado asociamos un valor de tiempo del conjunto de reales no
negativos (€ ). Vemos las computaciones del sistema como arboles densos. En
un arbol denso, los posibles caminos del arbol son correspondencias del dominio
de tiempo R+ a los estados del sistema. Este modelado denso difiere del modelado
discreto, ya que permite expresar limites exactos en las distancias entre eventos.

Bajo esta aproximacién de tiempo denso, se encuentra la segunda versién de
TTS y su evolucion hacia CTS —Clocked Transition Systems (Manna y Pnueli,
1995)—, y la mayoria de los modelos basados en autémata como Timed I/0 Auto-
maton, en sus dos versiones, la de Meritt-Modugno- Tuttle (Meritt et al., 1991) y la
de Lynch-Vaandrager (Lynch y Vaandrager, 1992), TA —Timed Automaton (Alur
y Dill, 1990a)— , asi como sus distintas variantes (ver seccion 2.4.1).

Independientemente del dominio de tiempo utilizado, la incorporacién de res-
tricciones de tiempo en el modelado del sistema se ha realizado mediante dos
mecanismo basicos. En la extensién de los sistemas de transiciones y de las redes
de Petri se introducen limites inferiores (I) y superiores (S) en las transiciones.
La transiciéon estara habilitada cuando hayan transcurrido I unidades de tiempo
y dejara de estarlo cuando hayan transcurrido S.

Bajo este tipo de introduccion de restricciones de tiempo, los TTSs (Timed
Transition Systems) son la extension de los sistemas de transiciones para la incor-
poracién de tiempo realizada por Henzinger, Manna y Pnueli en (Henzinger et al.,
1991). Los sistemas de transiciones temporizados generalizan el modelo computa-
cional propuesto por Pnueli y Keller (FTS —Fair Transition Systems—). Similar
extension se ha realizado en (Meritt et al., 1991; Lynch y Vaandrager, 1992) para
I/0 Automaton y por Ostroff para los TTMs.

Por otro lado, en la extensién del automata finito con tiempo TA — Timed
Automaton—, se permite representar explicitamente restricciones del tiempo trans-
currido al atravesar un camino cualquiera en el autémata, no sélo el empleado en
una transicion. El TA fue propuesto como un modelo abstracto para RTS en (Dill,
1989) y (Alur y Dill, 1990a).

Un autémata temporizado TA opera con un control finito, un conjunto finito
de localizaciones de control y un conjunto finito de relojes con valores reales. No
se trata de relojes locales del sistema, sino que todos evolucionan a un mismo
ritmo (segin un reloj global comun) registrando el tiempo transcurrido desde que
han sido iniciados o reiniciados. Para incorporar las restricciones de tiempo del
sistema, las transiciones se etiquetan con expresiones sobre los valores de dichos
relojes. Este formalismo generaliza, para la inclusion de tiempo, el automata sobre
palabras o grafos de longitud infinita (w-autémata). Aunque la aplicacion de ané-
lisis formal a una especificacion de este tipo (como veremos en el capitulo 3) limita
el conjunto de expresiones a combinaciones de limites inferiores o superiores sobre
la diferencia entre relojes, este modelo se ha mostrado suficientemente expresivo
para el modelado de una gran cantidad de sistemas de tiempo real.
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Con posterioridad a la aparicion del TA, Manna y Pnueli (Manna y Pnue-
li, 1995) adaptan el modelo de Timed Transition Systems, introduciendo cambios
basados en TA, proponiendo CTS (Clocked Transition System) como modelo com-
putacional para los sistemas de tiempo real. Este nuevo modelo sobre dominio
denso, al igual que TA, representa el tiempo mediante un conjunto de relojes que
se incrementan uniformemente a medida que el tiempo progresa, y que se pueden
reasignar en las transiciones del sistema. Al igual que los TTS, los CTS se basan en
los FTS e intentan reducir el problema de verificacion basado en prueba deductiva
a la verificacion sobre FTS. En consecuencia, y a diferencia del TA, se propone
un modelo no limitado a sistemas de estados finitos, que utiliza las metodologias
ya desarrolladas para los FTS (Bjgner et al., 1996) para la verificacion de algunas
propiedades de seguridad.

Por ultimo, y aunque los modelos mas evolucionados son las extensiones de
los sistemas de transiciones y los basados en la teoria de autématas, también se
han investigado la posibilidad de utilizar formalismos basados en redes de Petri,
originados en los trabajos (Ramchandani, 1976; Merlin, 1976). En (Bruno et al.,
1993; Berthomieu y Diaz, 1991; Leveson y Stolzy, 1987) encontramos propuestas
de analisis de sistemas de tiempo real basadas en este tipo de extensiones.

En su mayoria, los formalismos con seméntica de tiempo denso orientados a
modelo (redes de Petri, dlgebras de procesos, autématas, etc) se basan en la supo-
sicion de ortogonalidad entre los cambios continuos y discretos, lo que simplifica
de forma dréastica la seméantica subyacente: un ejecucion de un sistema temporiza-
do es un secuencia de pasos que alterna avances de tiempo densos y transiciones
discretas. Un punto delicado en la definicién de la seméntica es la forma en que di-
chos cambios interaccionan, introduciéndose para ello o bien invariantes de tiempo
o plazos en las transiciones (ahondaremos en este hecho en el capitulo 6).

2.4.1 Variantes del autémata temporizado

A pesar de que el paradigma de Timed Automaton es el modelo con mayor
éxito en el campo del tratamiento formal denso de los sistemas de tiempo real,
son muchas las variaciones de dicho paradigma que se pueden encontrar en la
literatura. A lo largo de esta tesis haremos referencia a algunas de estas variantes,
haciendo hincapié en las ventajas que aportan.

Especial atencién han merecido las variantes cerradas bajo la operacién de
complementacion. Asi como el problema de satisfactibilidad para logicas de tiem-
po denso es no decidible si se permite puntualidad en los predicados de tiempo,
el modelo TA original con relojes en un dominio denso no es cerrado bajo com-
plementacion. Asi, de la misma forma que las logicas de tiempo real se limitan
no permitiendo precisién infinita, los relojes de un autémata temporizado se li-
mitan a relojes asociados a eventos, resultando en la variante ECA —FEvent-Clock
timed Automaton (Alur et al., 1999)— que es cerrada bajo todas las operaciones
booleanas. En (Henzinger et al., 1998) se presenta la relacion entre las clases de
lenguajes resultantes de la aplicacién de ambas restricciones. Retomaremos esta
cuestion en el capitulo 9 dedicado a la sintesis en la metodologia propuesta.






CAPITULO 3

Analisis y sintesis formal para RTS

Si bien las notaciones formales son importantes, por permitir construir
una especificacion no ambigua del sistema o de sus propiedades, el éxito
del tratamiento formal de los sistemas software se basa principalmente
en la obtencion de procedimientos de decision para la verificacion y para
la sintesis. En este capitulo se resume el estado del arte a este respecto,
centrando mayoritariamente la exposicion en los métodos de decision
asociados al paradigma del automata temporizado

3.1 Introduccién

En el concepto mas puro de anélisis, la ingenieria del software debe incorpo-
rar, como otras disciplinas, métodos formales cuyo proposito sea la predicciéon del
comportamiento y las propiedades del software, basandose en calculos realizados
sobre un modelo matemaético, es decir, los métodos formales ligados a la ingenieria
del software no se pueden quedar en un uso puramente descriptivo. Idealmente,
las notaciones formales deberian permitir una metodologia de deduccion eficien-
te, y ser lo suficientemente legibles como para alcanzar sus objetivos descriptivos.
Desgraciadamente, en el estado del arte actual, las notaciones que son amplia-
mente aceptadas como legibles son mucho menos tratables para el razonamiento
automatico y viceversa.

Entre el uso puramente descriptivo de las especificaciones formales, y su utiliza-
cion para hacer predicciones generales sobre su comportamiento, existen diferentes
niveles de anélisis. El nivel mas bajo de anélisis no intenta deducir propiedades
del sistema descrito mediante una especificacion formal, sino probar que la espe-
cificacion esta lo suficientemente bien construida como para ser la especificacion
de algo. Este tipo de analisis, anéalisis de consistencia, est& presente en todos los
formalismos del estado del arte actual.

Aunque el objetivo final, el que incorpora un mayor grado de formalidad, del
uso de métodos formales es la verificacion formal, dicha tarea es fuertemente de-
pendiente de la validacion. Dado que las predicciones que nos permiten realizar
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los métodos formales se basan en un modelo matemético del sistema, si el modelo
es inadecuado las predicciones no serdn ciertas en el sistema real. Es por ello que
los métodos de verificacion deben de ir acompanados de diferentes técnicas de vali-
dacion; mientras que el anélisis de consistencia nos garantiza que la especificacion
significa algo, la validacion nos permite establecer si lo que significa es lo que se
estaba buscando. Como de validacién clasificaremos algunas técnicas de analisis
como son la simulaciéon simbdlica y el prototipado (seccion 3.6). Una vez llegados
a este punto podremos realizar la verificacion del sistema.

En cuanto a la verificacion del sistema especificado, debemos tener en cuenta
que, debido a su dominio de aplicacién, una gran cantidad de los sistemas de tiempo
real son inherentemente criticos. Una metodologia de andlisis dindmico basada en
prueba no puede proporcionar ningin resultado de correccion absoluto. Ademas.
el conjunto de comportamientos posibles en un RTS sobrepasa el conjunto de
comportamientos que puede ser alcanzado incluso con billones de pruebas. Entre el
conjunto de comportamientos no examinados pueden existir combinaciones criticas
no probadas, o lo que es peor, modos de fallo del sistema desconocidos.

Por tanto, la forma de anélisis que se considera més conveniente es la verifi-
cacion formal, que intenta demostrar que el sistema satisface ciertas propiedades
dadas. Una verificacién formal permite encontrar errores no obvios en los disenos.
En la verificacion formal se consideran TODAS las posibles interacciones de los
procesos concurrentes en sistemas de tiempo real. Con frecuencia, las diferentes
interacciones entre procesos llevan a errores sutiles, dificiles de descubrir utilizando
técnicas de simulacion y prueba.

De todas formas, debemos notar que la verificacién formal del sistema no prue-
ba necesariamente la ausencia de errores en el sistema final si en el diseno se han
abstraido detalles importantes; y que, aunque la prueba no puede proporcionar
una garantia de correccién absoluta, se considera que es una técnica complemen-
taria a la verificacion formal debido a los problemas de escalado de esta tltima.
(seccion 3.6.2)

En este capitulo presentaremos los distintos enfoques de verificaciéon formal,
haciendo especial hincapié en la verificacién formal basada en model checking.
También haremos una breve introducciéon a las técnicas de validaciéon y prueba
(seccion 3.6). Por ultimo, en la seccion 3.7, nos movemos del anélisis al uso mas
ambicioso de las técnicas formales para la sintesis software. Dado que este tesis se
enmarca en las primeras fases del ciclo de vida, nos centraremos en la sintesis a
partir de propiedades expresadas en logica.

3.2 Verificacién formal

En el ambito de las técnicas de descripcion formal encontramos fundamental-
mente dos grandes enfoques para la verificacion formal: demostradores de teo-
remas (theorem proving o proof-theoretic) y model checking (o model-theoretic).
Ambos van un paso maés alla de la especificacion, al tratar de utilizar las técnicas
formales para analizar el sistema en busca de las propiedades deseadas.

En las técnicas de verificaciéon con demostradores de teoremas se utilizan axio-
mas y reglas de inferencia para probar formalmente que una especificacion satisface
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una propiedad de interés, o que una especificacion de un sistema es equivalente o
estd incluida en otra. Las técnicas de verificacion model-theoretic realizan la veri-
ficacion mediante la exploraciéon exhaustiva de una abstraccion finita del sistema
(modelo).

3.2.1 Proof-Theoretic

Las técnicas de reglas deductivas resultan dificiles de automatizar y conllevan,
generalmente, una gran cantidad de interaccién con el disenador, al que se le
presupone un profundo conocimiento matematico. Las herramientas desarrolladas
en base a este enfoque no son, por tanto, totalmente autométicas. El proceso es
lento y a menudo propenso a error, aunque en dicho proceso el usuario adquiere un
conocimiento mayor tanto del sistema como de la propiedad. En contrapartida, las
técnicas proof-theoretic permiten manejar, de forma directa, espacios de estados
infinitos, mediante la utilizaciéon de técnicas de induccion.

Para el caso de los sistemas de tiempo real, TAME — Timed Automaton Modeling
Environment (Archer y Heitmeyer, 1996)— propone un método formal basado en
Lynch-Vaandrager 1/0 Automaton para la especificacion y analisis de sistemas de
tiempo real, que utiliza el theorem prover PVS (Prototype Verification System). Si
bien se han incorporado una gran cantidad de estrategias y heuristicos, y aunque
algunos pasos en la prueba se han automatizado, sigue siendo bastante interactivo.

Aunque los demostradores de teoremas han sido utilizados en investigacion
para la verificacién de diferentes algoritmos y protocolos, su utilizacién en la in-
dustria del software ha sido muy reducida. Segun (Heitmeyer, 1998), para que
la utilizacion de los demostradores de teoremas sea amplia, los lenguajes de es-
pecificacion deberian ser mas naturales, y los pasos de razonamiento que realizan
deberian estar més proximos a los pasos en la prueba realizada “a mano”, ya que
actualmente los pasos son demasiado detallados.

3.2.2 Model-Theoretic

En la verificacion basada en modelo, el usuario utiliza una herramienta soft-
ware que examina un modelo finito de maquina de estados del sistema para la
verificacion de una propiedad especifica. La principal ventaja de este enfoque es
que es automatico y puede ser utilizado por usuarios con una minima formacion
matematica. Ademas, se puede utilizar para la prueba de especificaciones parciales
por lo que puede proporcionar informacion sobre la correccion del sistema incluso
si éste no estd completamente especificado. Por ultimo, y no por ello menos im-
portante, permite la obtenciéon de contraejemplos que revelan errores sutiles en el
sistema.

En lineas generales, la prueba se realiza mediante una btsqueda exhaustiva del
espacio de estados del modelo. Dicha busqueda siempre finaliza dado que el modelo
es finito. Desgraciadamente, éstas técnicas, que exploran el total del espacio de
estados, se encuentran limitadas por la explosién en el tamano del espacio de
estados, que es exponencial en el tamano de las descripciones en la composiciéon
de especificaciones. El reto tecnolégico de este tipo de técnicas es la mejora de
eficiencia de los algoritmos y de las estructuras de datos con el fin de permitir el
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manejo de espacios de busqueda de gran tamano. En este sentido, se han utilizado
diversas aproximaciones para atacar el problema que se basan en eliminar los
estados no alcanzables y los estados imposibles; describir simboélicamente conjuntos
grandes de estados; y utilizar procedimientos de decisién especiales, como los BDDs
(Bryant, 1986), para la evaluacion eficiente de féormulas booleanas.

Mas concretamente, hoy en dia, se utilizan bajo la denominacién comin de
model checking basicamente dos tipos de enfoques: temporal model checking y
behaviour conformance checking.

En el enfoque de model checking temporal, la especificacion se expresa en logica
temporal y el sistema se modela mediante una méquina de estados. Se utiliza un
procedimiento de busqueda para comprobar si el sistema es un modelo para la
especificacion.

En el segundo enfoque, la especificacion es una maquina de estados; entonces,
se compara el sistema (también modelado como una méaquina de estados) para
determinar si su comportamiento se ajusta o no la especificaciéon. Se pueden
utilizar diferentes nociones de cumplimiento de la especificacion: inclusion del
lenguaje generado por la especificacion y el modelo; refinamiento, equivalencia
observacional, etc.

Ambos enfoques model-theoretic no son totalmente independientes entre si,
siendo este ultimo el mas genérico, dado que el problema de model checking tem-
poral se puede reescribir en términos de maquinas de estados.

En el caso que nos ocupa, las aproximaciones al problema del model checking
en sistemas con un espacio de estados infinito ha sido la clave para la extension
de la verificacion automatica mediante model checking a tiempo real, ademas de
para el estudio de sistemas parametrizados y protocolos de comunicacion.

Sin duda, dentro del estudio de las técnicas de verificacion formal, una de las
areas de investigacién més activas en los dltimos anos ha sido el estudio de al-
goritmos de model checking para sistemas de tiempo real. Dichos estudios han
resultado en diferentes algoritmos de model checking para especificaciones en 16gi-
cas de tiempo real (seccion 3.3).

En lo que sigue nos centraremos en la presentacion de los resultados obtenidos
en cuanto a model checking temporal con logicas temporales ramificadas de tiempo
denso, dado que éstas son las tnicas decidibles sin relajar la nociéon de puntualidad
(seccion 2.2.2). Este problema ha sido abordado recurrentemente estos altimos
anos, dando como resultado la apariciéon de distintas herramientas (ver seccion
3.4).

3.3 Model Checking

La solucién al problema del model checking con seméntica de tiempo denso tiene
su origen en (Alur et al., 1993a) (por primera vez en 1990). En este trabajo, Alur
et al llegan a la verificacion de un autémata extendido con relojes de valores reales
para la logica de tiempo real TCTL. El avance crucial que lleva a la resolucién de la
verificacion sobre un dominio de tiempo denso es que el espacio de estados infinito
resultante de la asignacién de valores a los relojes del sistema se puede particionar
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en un espacio cociente finito. De esta forma, el dominio infinito de interpretaciones
de los relojes se abstrae a un conjunto finito de clases de equivalencia (con un
namero de elementos infinito), a los que se denomina regiones, tales que las
interpretaciones en la misma regién inducen estados que satisfacen las mismas
propiedades logicas en TCTL. Posteriormente, dicho resultado fue extendido a
la logica T, (Henzinger et al., 1992b), de la cual TCTL se puede considerar un
fragmento. Ademaés del model checking sobre TCTL y T, la construcciéon de dicho
espacio cociente finito se ha aplicado a la resoluciéon de problemas como vacuidad
de un automata, alcanzabilidad, relaciones de orden entre automatas (simulaciones
y bisimulaciones) y sintesis de controladores.

Desafortunadamente, el grafo de regiones (resultante de la particion en regio-
nes) crece exponencialmente no sélo con el nimero de elementos que intervienen
en la composicién paralelo, sino también con el numero de relojes y la magnitud
de la constante mas grande que interviene en el modelo y en la formula a verificar.
Este hecho hace que el principal inconveniente que se achaca al model checking
sin tiempo se vea ain mas agudizado. Si bien incorporando las regiones hacemos
decidible un problema que hasta el momento no lo era, el algoritmo sigue presen-
tando problemas de explosion del espacio de estados a explorar. Dicha explosion
se traduce ahora en dos explosiones potenciales: explosién en el espacio de regio-
nes y explosion en el espacio de estados de control. Los algoritmos basados en la
construccion explicita de la particién en regiones serian muy poco eficientes en la
practica, de hecho, en la revision del estado del arte no hemos encontrado ninguna
herramienta de verificacion formal basada estrictamente en el grafo de regiones.

Ante el problema localizado de la explosion de tamano, y con el fin de que
los resultados obtenidos de forma teorica lleven a herramientas que puedan ser
aplicadas a problemas reales, resulta imprescindible aplicar algin tipo de técnica
de reduccién. Las técnicas de reduccion utilizadas son, en general, de naturaleza
bastante diversa, pero se pueden clasificar bajo dos grandes enfoques: se trata de,
o bien reducir la complejidad técnica mediante la representacion eficiente de la
informacién de control (usualmente mediante BDDs — Binary Decision Diagrams
(Bryant, 1986) —) y de la informacion de tiempo (usualmente mediante DBMs —
Difference Bound Matriz (Dill, 1989)), o bien simplificar la complejidad tedrica
mediante la aplicacion de abstracciones del espacios de estados (Heitmeyer et al.,
1998; Nitsche, 1994), deteccion de simetrias (Emerson y Trefler, 1998; Ajami et al.,
1998), etc. En la siguiente seccion veremos las técnicas mas relevantes que han
sido utilizadas en la practica.

3.3.1 Mejoras a la verificaciéon basada en regiones

Para evitar el problema de explosiéon en el nimero de estados del grafo de re-
giones se han utilizado técnicas de diferente naturaleza, que resumimos a continua-
cion. Existen tres técnicas que, por su entidad, constituyen un cambio conceptual
bésico: la utilizacion de representantes discretos de las regiones, el computo sim-
bolico de la verificacion, y la utilizacion de particiones menos finas que la utilizada
en el grafo de regiones. Ademas, existen un sinfin de técnicas subsidiarias que, en
su mayoria, tratan de aplicar conceptos ya utilizados con éxito en el tratamien-
to de sistemas sin tiempo y que suponen variaciones de menor entidad que las
anteriores.
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Analisis mediante representantes

Esta aproximacion consiste en discretizar el espacio de las interpretaciones de
los relojes y el progreso del tiempo de forma que, por lo menos, un representante
de cada una de la regiones pertenezca al espacio discreto construido. Aunque esta
aproximacion puede sufrir de la misma explosion en el tamano de estados que la
técnica basada en regiones (ya que contiene por lo menos un representante por
region), su principal ventaja es la posibilidad de utilizar algoritmos y estructuras
de datos ya aplicados con éxito en el anélisis de sistemas discretos.

El analisis utilizando representantes se ha mostrado eficiente para redes boo-
leanas asincronas y circuitos MOS (Bozga et al., 1997). La eficiencia obtenida
reside en la utilizacion de NDDs (Numeric Decision Diagrams) que no son mas
que BDDs aplicados a la codificacion binaria de los relojes una vez discretizados.

La idea que subyace bajo la utilizaciéon de NDDs es sencilla. Si los relojes
pueden tomar valores en un rango [0, k) y consideramos un dominio discreto del
tiempo {0,---,k — 1}, cada reloj puede ser codificado en binario utilizando log k
bits. En consecuencia, cualquier subconjunto de K™ puede ser considerado como
un subconjunto de {0, 1}"1°¢* y representado por un BDD sobre n log k variables
booleanas.

Analisis simbélico

La principal limitacion del model checking, que aparece también en el caso de
modelos sin tiempo, radica en el tamano del espacio de estados que crece exponen-
cialmente con el nimero de componentes. Un método ampliamente utilizado, a la
hora de atajar el problema de explosion de estados, es la representacion simbolica
(en lugar de enumerativa) de conjuntos de estados, que permite calcular el con-
junto de estados que satisface una férmula como un punto fijo sobre una funcién
de predicados logicos sobre los estados. Aunque dicha posibilidad ya se apunta
como tedricamente posible en (Emerson y Clarke, 1981), la eficiencia practica del
método sélo se alcanzo con la incorporacion de estructuras de datos eficientes para
el calculo (BDDs).

La historia se repite en el caso de model checking para el anélisis de sistemas
con tiempo, donde, ademés, como ya hemos mencionado, la explosién del tamano
del espacio de estados se ve agudizada por la incorporacién del tiempo.

El grafo de regiones es el cociente obtenido del modelo operacional del sistema
con respecto a la equivalencia de regiones. Aunque un nodo del grafo de regiones
es un conjunto de estados “equivalentes”, es decir, o todos los estados de una region
verifican una propiedad o bien ninguno la verifica, desde el punto de vista de los
algoritmos de verificacién basados en regiones, una regiéon puede considerarse como
un estado y el grafo de regiones como el espacio de estados de entrada al algoritmo
de verificacion. Desde este punto de vista, podemos clasificar a los algoritmos
basados en el grafo de regiones como algoritmos enumerativos.

La soluciéon simbodlica al problema de la explosion de tamano del grafo de
regiones manipula conjuntos de regiones en vez de regiones individuales. De los
resultados obtenidos en (Alur et al., 1993a) se deduce que un conjunto de regiones
se puede caracterizar mediante la conjuncién y disyuncién de relaciones lineales
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sobre los relojes del sistema. Este hecho ha llevado de forma natural a realizar
la verificacion sin necesidad de construir de forma explicita el grafo de regiones,
sino realizando el anéalisis mediante la manipulacién simbdlica de dichas relaciones
lineales entre los relojes.

El model checking simbolico para sistemas con tiempo fue postulado por pri-
mera vez en (Henzinger et al., 1992b) para el caso de verificacion de propiedades
expresadas en Tu. Los resultados empiricos muestran que la complejidad debi-
da a la magnitud de las constantes de tiempo se elimina en la practica mediante
un algoritmo de verificacién simbolico. Sin embargo, el nimero de relojes sigue
siendo un obstaculo importante a la hora de desarrollar algoritmos de verificacion
eficientes.

Al igual que en el caso de la soluciéon simbolica para el model checking de siste-
mas sin tiempo, la aplicaciéon préctica de la técnica pasa por encontrar estructuras
de datos eficientes a la hora de manipular los conjuntos de regiones. La eleccién
de dicha estructura de datos en la gran mayoria de los algoritmos simbdlicos se ha
decantado a favor de los DBMs (Dill, 1989).

Analisis mediante particiones menos finas (abstracciones)

La dltima aproximacion consiste en encontrar una particion del espacio de
estados con dos propiedades basicas. En primer lugar, que la particién sea menos
fina y, por tanto, tenga menor numero de clases que la particiéon en regiones; vy,
en segundo lugar, que la resolucién del problema de verificacién para el que se
construye la nueva particion tenga la misma respuesta para todos los estados de
la misma clase.

Por tanto, se trataria de encontrar una relaciéon de equivalencia que proporcio-
nase un grafo cociente mas pequeno que el grafo de regiones. Para la obtencion de
dichas relaciones se utilizan bisimulaciones de abstraccion de tiempo, donde el as-
pecto cuantitativo del tiempo se oculta en mayor o menor medida: sabemos que el
tiempo pasa, pero no sabemos cuanto. Evidentemente, la relacion de equivalencia
que define las regiones en (Alur et al., 1993a) es una bisimulacion de abstraccion de
tiempo, aunque no es necesariamente la mayor para la resolucién de un problema
concreto.

Debemos tener presente que, ademés de reducir el tamano del espacio de esta-
dos cociente, una abstraccion también implica la pérdida de parte de la informacién
que contenia el grafo original. Cuanto més fuerte sea la abstraccién, menor serd
la pérdida de dicha informacién, pero también menor la reducciéon alcanzada en el
tamano del espacio de estados.

En (Tripakis, 1998) se definen tres tipos de bisimulaciones de abstracciéon de
tiempo. Estas bisimulaciones han sido incorporadas en la herramienta KRONOS,
y se demuestra que, aunque solo la mas fuerte preserva propiedades de tiempo
ramificado, todas preservan propiedades de tiempo lineal.

En realidad, el concepto de abstraccion se encuentra en la obtenciéon del grafo
de regiones, ya que el espacio de regiones no es mas que una abstraccién exacta
para propiedades expresadas en TCTL. Por tanto, cuando hablamos de abstrac-
ciones como un medio para aliviar el problema de la explosion de estados, nos
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referimos a abstracciones mas gruesas que la de regiones, e incluso de abstraccio-
nes con pérdidas de informacién, aunque seguras para la resolucion de un problema
concreto.

Otras aproximaciones

En la literatura encontramos, ademés, gran cantidad de aproximaciones de
menor entidad, entre las que resaltamos las siguientes:

e La naturaleza independiente de la propiedad a verificar del espacio de regio-
nes lleva a un particionado del conjunto de interpretaciones muy fino (y, por
tanto, con un namero de regiones muy grande). En (Larsen et al., 1995a)
se propone una técnica simbélica de manipulacion de las restricciones sobre
los relojes en la que se tiene en cuenta la propiedad a verificar a la hora de
realizar la particion del espacio de estados. Adicionalmente, se propone una
estrategia composicional que va eliminando cada uno de los componentes en
la especificacion al mismo tiempo que modifica la propiedad a verificar de
acuerdo al componente eliminado.

e En base al momento en el que se genera el espacio de estados a explorar, dis-
tinguimos los algoritmos al vuelo y a priori. En los algoritmos al vuelo, los
estados se computan y almacenan conforme se van necesitando, mientras que
en los algoritmos a priori se genera el espacio de estados total antes de em-
pezar la exploraciéon. El algoritmo de model checking para TCTL propuesto
en (Alur et al., 1993a), ademés de enumerativo, es un algoritmo a priori. En
(Henzinger et al., 1996) se presenta un método basado en la construccion
del grafo de regiones al vuelo, pero, al no tratarse de una técnica simbolica
conlleva, en el peor caso, la construccion de todo el grafo de regiones.

e Aunque la solucion simbolica para TCTL (Henzinger et al., 1992b) opera so-
bre conjuntos de estados, presenta la desventaja de que el algoritmo propues-
to no se trata de un algoritmo al vuelo. La integracion de técnicas simbolicas
y al vuelo se ha aplicado a la resolucion del model checking (Bouajjani et al.,
1997) para una logica basada en automata TECTL3 (Bouajjani et al., 1996).

e Aunque las técnicas presentadas y las estructuras de datos que utilizan se
han disenado para intentar aliviar los problemas de explosién de tamano,
en la préctica, el espacio de estados que debe ser explorado podria aun asi
exceder la memoria disponible. Para salvar este problema, muchos de los
algoritmos se han modificado para realizar el analisis no sobre el espacio
de estados exacto, sino sobre una sobre-aproximacién o sub-aproximaciéon
de dicho espacio. En (Wong Toi, 1995) se realizan tanto sobre como sub-
aproximaciones para el célculo del conjunto de estados alcanzables de un
autémata temporizado. El conjunto de estados alcanzables se aproxima por
arriba y por abajo. Si la sobre-aproximacién no contiene estados que violan
la especificacion el sistema, ya ha sido verificada la correccion; ademas si la
sub-aproximacion contiene estados que violan la especificacion, se ha probado
que el sistema no es correcto.

e En (Daws y Yovine, 1996) se realiza una aproximacion basada en la experien-
cia para reducir el nimero de relojes. Se observa que el nimero de relojes en
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la especificacion de un sistema crece principalmente por dos motivos. Por un
lado, las especificaciones se suelen escribir en lenguajes de alto nivel que, al
traducirse a un formalismo basado en méquina de estados, involucran un nu-
mero de relojes proporcional al namero de time outs en la especificaciéon. Sin
embargo, estos time outs rara vez estan activos al mismo tiempo. Por otro
lado, es habitual modelar los sistemas complejos mediante la composicion
de componentes més simples (con un ntmero pequenio de relojes); debido
a la sincronizacion en las transiciones, muchos relojes son reinicializados a
la vez y, por tanto, seran iguales por algin tiempo (ya que se incrementan
al mismo ritmo). Se proponen, en consecuencia, dos algoritmos: uno para
detectar relojes inactivos y otro para detectar relojes iguales.

e Existen diversas aproximaciones que intentan extender las técnicas de érde-
nes parciales a modelos de estados con tiempo. Los 6rdenes parciales se han
utilizado con éxito para reducir la explosiéon del tamano del espacio de esta-
dos resultante del modelado interleaving de la concurrencia. La técnica se
basa en construir un grafo para verificacion en el que, para cada estado, s6lo
se incluyen una transiciéon por cada conjunto de transiciones equivalentes.
Informalmente, dos transiciones que parten del mismo estado son equivalen-
tes si la ejecucion de una de ellas no elimina la posibilidad de tomar la otra y
la ejecucion de ambas es conmutativa. En (Pagani, 1996) se aplica este tipo
de técnica para la reduccion del numero de estados del grafo de regiones, y
mas recientemente, el trabajo presentado en (Bengtsson et al., 1998).

e En (Emerson y Trefler, 1998) se propone una reduccion basada en la de-
teccion de simetrias en el modelo. La deteccion de simetrias, ya aplicada
en los sistemas sin tiempo, es una abstracciéon que aporta una importante
reduccion del espacio de estados a explorar cuando el sistema presenta un
elevado nivel de simetria, es decir, el modelo a explorar se corresponde con la
composicion de un conjunto de componentes idénticos (protocolos, exclusion
mutua, etc.).

3.4 Herramientas de verificacién

En paralelo con los resultados tedricos, se han desarrollado una serie de herra-
mientas de verificaciéon con tiempo denso. KRONOS ha sido la primera, seguida
de UppaAL, RT-SPIN y Timed-COSPAN. Todas estas herramientas se basan, en
mayor o menor medida, en el modelo de automata temporizado, aunque difieren
en los lenguajes de especificacion de propiedades que utilizan.

La existencia de herramientas ha sido de primordial importancia a la hora
de introducir la aproximacién de tiempo denso, no sélo dentro del dmbito de
la investigacion, sino también como una soluciéon factible en problemas reales.
El tratamiento de casos de estudio reales, como los abordados con UPPAAL y
KRONOS, ha puesto de manifiesto que el modelo, las técnicas y, en menor medida,
las herramientas han alcanzado el grado de madurez suficiente para ser utilizadas
en la practica.
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3.4.1 RT-SPIN

En (Tripakis y Courcoubetis, 1996) se extiende el lenguaje de especificacion
PROMELA a RT-PROMELA, un lenguaje de especificacion para sistemas de tiem-
po real asincronos. Asimismo, se adectia el modulo de verificacion SPIN (Bell Labs)
a RT-SPIN, realizando verificacion homogénea con tiempo mediante la utilizacién
de un automata generado a partir de la especificacion RT-PROMELA. Los algo-
ritmos utilizan uniones convexas de regiones, y DBMs para el almacenamiento de
dichas uniones convexas.

3.4.2 Timed-COSPAN

La herramienta COSPAN es una herramienta de modelado y verificaciéon ho-
mogénea basada en autémata y desarrollada en Bell Labs. Su extensién para
tiempo real (Alur y Kurshan, 1996), basada en Timed Automaton, realiza el ané-
lisis utilizando un cociente basado en regiones, o mas exactamente zonas (uniones
convexas de regiones). Permite la utilizacion tanto de un algoritmo enumerativo
y al vuelo como de un algoritmo simbolico basado en BDDs. Ademaés, introduce
dos métodos aproximados. Por un lado, en vez de analizar todas las restricciones
de tiempo a la vez, las va incorporando a medida que son necesarias de una forma
automaética guiada por los resultados obtenidos en las iteraciones anteriores (Alur
et al., 1995). Por otro lado, se aproxima conservativamente la semantica densa
por una semantica de enteros y la seméantica original sélo serad utilizada cuando
sea necesario.

3.4.3 KRONOS

La herramienta KRONOS es un model checker para Timed Automaton desa-
rrollado en VERIMAG ! (Yovine, 1997). El anélisis puede llevarse a cabo me-
diante la exploracién del autémata basado en zonas, ya sea mediante un algoritmo
enumerativo o simbélico. La herramienta soporta model checking de propiedades
expresadas en TCTL, e interfaces para una gran variedad de notaciones basadas en
algebras de procesos. Sila propiedad TCTL no se satisface en el Timed Automaton
se genera una traza de error. Ademas, se han incorporado distintos algoritmos de
minimizacién para alcanzar mayor reduccion en el espacio de estados a explorar.

3.4.4 UPPAAL

La herramienta UPPAAL se ha desarrollado conjuntamente en las universida-
des de Aalborg y Uppsala 2 (Larsen et al., 1997b). Es, como el anterior, un model
checker para Timed Automaton, sin embargo, la logica utilizada en la formulacion
de propiedades es mas simple que TCTL, habilitando algoritmos mas eficientes.
Los sistemas se modelan como autématas temporizados con tipos de datos simples,
que se comunican mediante el uso de canales o de variables compartidas. Permite

Thttp://www-verimag.imag.fr//TEMPORISE /kronos/
?http://www.docs.uu.se/docs/rtmv/uppaal /
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la verificacion de propiedades de seguridad y de viveza acotada, mediante un algo-
ritmo de alcanzabilidad al vuelo que opera sobre estados simbdlicos representados
como DBMS. Incorpora, adicionalmente, un animador grafico que puede interac-
tuar con trazas de diagnosis generadas por el model checker. Ademas, se utilizan
técnicas composicionales para reducir el espacio de estados.

3.5 Aplicaciéon a problemas reales

En el estudio de los distintos formalismos de especificacion y verificacion de
sistemas de tiempo real se han utilizado diferentes ejemplos de tamafno reducido
que han ayudado al avance teérico de dichos formalismos. Entre ellos podemos
encontrar el problema de exclusién mutua de Fischer, el controlador de un paso
a nivel, etc. Pero, sin duda, la aplicacion practica de estos formalismos supone la
resolucion de problemas de tamano medio-grande mas cercanos a los problemas
reales.

e UprPAAL ha sido utilizada para la verificacion de un protocolo de audio-
control con manejo de colision propiedad de Philips en (Larsen et al., 1995b).
En (Havelund et al., 1997) se estudia otro protocolo de audio/video control
propiedad de Bang & Olufsen. Aunque se conocia que el protocolo perdia
ocasionalmente mensajes, el error no pudo ser detectado mediante prueba
convencional. Con la utilizacién de UPPAAL se llega a la generacion de una
traza de error que revela el error en el protocolo. Podemos encontrar méas
ejemplos en [http://www.docs.uu.se/docs/rtmv/uppaal/].

e KRONOS ha sido utilizado para la verificacion del protocolo FRP-DT (Fast
Reservation Protocol with Delayed Transmission) (Tripakis y Yovine, 1998).
Dicho protocolo se ha propuesto con el objetivo de alcanzar una gestion mas
eficiente del ancho de banda en una conexion ATM. La especificacion se ha
realizado utilizando Timed Automaton a partir de una especificaciéon anterior
en SDL. La verificacién del protocolo ha revelado que uno de los timeouts
inicializado para controlar la pérdida de mensajes nunca expira, y algunas
de las transiciones nunca llegan a ocurrir. No se trata, pues, de errores
serios del protocolo; sin embargo, su deteccion ha permitido la eliminacién
de temporizadores y transiciones innecesarias. Sin embargo, también se ha
detectado una inconsistencia potencial en el ancho de banda reservado a lo
largo de una conexion (conection path).

3.6 Otras formas de analisis

En términos de correccion, un sistema es correcto si hace lo que se espera y
requiere que haga. Los métodos formales no pueden demostrar la correcciéon de un
sistema en este sentido general, dado que, como hemos visto, se basan en la utiliza-
cion de modelos formales que pueden ser inadecuados e incompletos. La diferencia
entre el problema real y el problema modelado es una fuente de error potencial
que debe ser tenida en cuenta, debiendo controlarse mediante la validacion de los
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modelos utilizados para el problema en concreto. Igualmente, encontramos fuentes
de error en la diferencia entre lo que se espera y los requisitos que se documentan.
Aunque los métodos formales permiten la construccién de especificaciones preci-
sas, tanto del sistema objetivo como de sus requisitos, se debe utilizar la validaciéon
formal para garantizar que las especificaciones son correctas y completas. En este
sentido, no debe desdenarse el uso de técnicas paralelas de validacién como el pro-
totipado y la simulacién simbolica. Adicionalmente, a medida que se avanza en
el ciclo de vida, el problema se hace, a menudo, inmanejable para la verificacion
estatica. Es en este punto donde la verificacion dinamica basada en prueba, o la
monitorizacion en tiempo de ejecucion (run time monitoting), introducen méto-
dos de analisis complementarios que, sin embargo, no deberian perder de vista la
especificacion formal del sistema y de sus requisitos.

El prototipado rapido de sistemas permite a los disenadores mostrar el produc-
to al usuario durante la fase de diseno. El usuario puede determinar si el prototipo
refleja o0 no el producto deseado. En caso negativo, se realizarén las aclaraciones
oportunas, evitando desperdiciar esfuerzo en la implementacién de requisitos no
correctos. El prototipado ha sido utilizado ampliamente en diferentes tipos de
sistemas, aunque no en el dominio de los sistemas de tiempo real. Esto es debi-
do fundamentalmente a que los prototipos de RTS deben reflejar no sélo que el
comportamiento funcional es el correcto, sino que no se violan las restricciones de
tiempo. Cuando se construyen los prototipos, a menudo no se consideran ni la
velocidad ni la eficiencia, para reducir el tiempo de desarrollo del prototipo, sin
embargo, el comportamiento en tiempo se ve influenciado por dichos factores. El
prototipado de sistemas de tiempo real basado en técnicas formales es una disci-
plina con escasa actividad en nuestros dias, entre los resultados encontrados en la
literatura cabe resaltar (Krupnova et al., 1998; Doerfel et al., 1999).

3.6.1 Simulacién simbdlica

La simulacion simbolica se puede considerar como una forma de prueba aplica-
da a una especificacién formal. Para iniciar la simulacion, el usuario proporciona
una secuencia de eventos de entrada, generados ya sea manualmente o autométi-
camente, al simulador. El simulador ejecuta el sistema simboélicamente, utilizando
la especificacion del sistema, para determinar la respuesta de éste a cada entrada.

Mediante la ejecucion simbolica del sistema basada en la especificacion formal,
el usuario puede asegurarse de que la especificacion captura el comportamiento
deseado en el sistema. Es decir, a diferencia de las técnicas de verificacion formal,
que garantizan la correccion de una especificacion con respecto a propiedades de in-
terés, la simulacion proporciona un medio de validar la especificacion. Ejecutando
escenarios, el usuario puede, ademés, utilizar el simulador para una mayor com-
prension de las razones del incumplimiento de propiedades especificas (utilizando
los contraejemplos obtenidos mediante model checking)

Por tanto, la simulacion de especificaciones formales puede considerarse una
técnica de validacion de sistemas; ejecutando la especificacion formal y observando
el comportamiento del sistema especificado, se puede comprobar si las especificacio-
nes capturan el comportamiento que se le pide al sistema. Este tipo de validacion
ha sido incorporada en la mayoria de herramientas de apoyo a la especificaciéon y
verificacion con métodos formales.
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3.6.2 Prueba

Aunque la técnica de analisis mas atractiva es la verificacion formal, cuyo ob-
jetivo es probar formalmente que el sistema satisface ciertas propiedades, esta se
encuentra limitada por problemas teéricos de decidibilidad y problemas técnicos
de coste (espacio y tiempo). La prueba es una técnica de verificacion y validacion
ampliamente extendida, que puede entenderse como complementaria a la verifica-
cion formal. El objetivo de la prueba es bastante diferente al de la verificacion,
ya que se centra en encontrar errores, pero en general no puede proporcionar un
resultado de correccion absoluto.

Existen varios trabajos sobre la prueba de propiedades de tiempo real basado
en especificacion formal, donde conjuntos de tests se generan automaticamente a
partir de las especificaciones. En (Clarke y Lee, 1995) se propone un método de
generacion de tests a partir de una especificacion en algebra de procesos ACSR.
La definiciéon de un test no serd mas que colecciones de entradas, salidas y retardos
expresados desde el punto de vista de un agente externo que interactda con el siste-
ma bajo test. En esta misma linea, encontramos trabajos de prueba sobre modelos
basados en Timed I/O Automaton (Springintveld et al., 1997) y especificaciones
en LUSTRE (Raymond et al., 1998).

Si bien la prueba trata de cubrir el paso de disefio a implementacion, no permi-
te aportar garantias de la correcciéon de la implementacién sobre todas las posibles
ejecuciones. Intentando acercarse a la garantias de la verificacion formal, se propo-
ne la monitorizacién en tiempo de ejecucién basada en la especificacion formal del
sistema. A diferencia de la prueba y de la verificacion formal, la monitorizacion
no intenta garantizar que todas las ejecuciones (probadas) son correctas, sino sélo
que la ejecucion actual del sistema es correcta. La monitorizacion basada en la
especificacion formal ha recabado un significativo interés en la comunidad investi-
gadora, notables ejemplos los podemos encontrar en (Lee et al., 1998; Mok y Liu,
1997).

3.6.3 Analisis de planificabilidad

Si bien la verificacion formal cubre el aspecto de anélisis estatico, no nos pode-
mos olvidar del anélisis de planificabilidad, fundamental en los sistemas de tiempo
real. Es comun el ver los sistemas de tiempo real como una coleccién de proce-
S0s concurrentes que se comunican; pero dicha concurrencia no es sin costo, debe
existir un sistema que gestione la ejecucién de los procesos. En la mayoria de
los formalismos se considera que la planificaciéon es una disciplina y la verificacion
otra diferente, siendo pocos los ejemplos de integracion propuestos en la literatura
(Mok et al., 1996; Choi et al., 1995; Fredette y Cleaveland, 1993).

3.7 Sintesis

Podemos decir que el tratamiento automatizado de los sistemas reactivos se
sustenta, principalmente, en la resolucién algoritmica de dos problemas funda-
mentales:
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Figura 3.1. Estudio de sistemas reactivos

El problema de model checking (Verificacion): Dado un sistema de transicio-
nes finito M y una especificacién en logica temporal ®g, jes M un modelo
de @s?.

El problema de satisfactibilidad (Sintesis): Aunque el problema de satisfac-
tibilidad es fundamental a la hora de llevar a cabo la verificacion homogénea
basada en logica (seccion 2.2.2), también es importante a la hora de abordar
el problema de sintesis, dado que s6lo seran sintetizables aquellas formulas
que son satisfactibles. Una férmula es satisfactible bajo un seméntica dada,
si existe un modelo semantico en el que la formula se satisface. Es decir, dada
una especificaciéon en légica temporal ®g, jexiste un modelo M de ®g7.

Si bien el analisis formal para sistemas de tiempo real ha arrojado una inmensa

cantidad de resultados en los tltimos anos, el area de la sintesis, todavia en un
estado de menor madurez formal, parece de radical importancia sobre todo en
aquellos sistemas embebidos donde el diseno de un controlador es la base de su
correcto funcionamiento.

Considerando los sistemas reactivos como aquellas entidades con una continua

interaccion con el entorno, podemos clasificar su estudio en las categorias repre-
sentadas en la figura 3.1.

e Si consideramos un sistema completo (en especificacion), independientemen-

te de la existencia de un entorno controlable o no controlable, el estudio del
sistema reactivo se centra en las tareas de verificaciéon de la especificacion en
logica temporal.

Si, por contra, la especificacion del sistema es incompleta y el entorno es con-
trolable (o no se considera en el caso de sintesis de un componente aislado
de un sistema reactivo), completar el modelo segiin una especificacion en 16-
gica temporal se reduce a la aplicacién de métodos tableau, o técnicas menos
genéricas basadas en una forma “imperativa” de model checking. En dichas
formas “imperativas” de model checking, dado un modelo incompleto, se uti-
liza un algoritmo de model checking “aumentado”, que fuerza la satisfaccion
de una nueva especificaciéon. En esta categoria se incluye también la sintesis
de planificadores, para el caso de tareas periodicas con limite duro, dado que
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mediante model checking es posible buscar un escenario de ejecuciéon en el
que todas las tareas sean servidas.

e Si, por contra, el entorno es no controlable y el sistema estd incompleto,
nos movemos al concepto mas puro de sintesis que, bajo la denominaciéon
genérica de sintesis de controladores, enmarca:

— Sintesis de controladores (supervisores): Dado un modelo del entorno
(planta) M y una especificacion en logica temporal ®g de los comporta-
mientos aceptables, se sintetiza un controlador que supervisa la planta,
garantizando que se cumple la especificacion ®g independientemente
del comportamiento del entorno.

— Sintesis de planificadores a medida: Bajo esta denominacion tiene ca-
bida la sintesis de planificadores (sin politica de planificacién a priori)
de tareas no necesariamente perioédicas que adaptan sus decisiones en
funcion del comportamiento del entorno (recursos). En este caso, el
modelo M representa el conjunto de tareas a planificar y la especifica-
cion ®g establece que todas las tareas a planificar han de cumplir sus
plazos.

— Sintesis de procesos sincronizadores: Dados dos procesos componentes
P1 y P2 que representan el entorno M y una especificacion en logica
temporal &5 de su adecuada sincronizacion, se busca la sintesis de un
proceso sincronizador que asegure que el sistema compuesto respete la
especificacion.

Como se sigue del enunciado de los tres escenarios, su solucién se integra en
un dnico ambito en el marco mas general de la teorfa de juegos. En con-
creto, todos ellos se basan en el computo de una estrategia que mantenga al
sistema dentro de la especificacion, distinguiendo para ello entre el conjun-
to de acciones controlables y no controlables. El proceso sintetizado debe
hacer una elecciéon adecuada de entre el conjunto de acciones controlables
sin despreciar ninguna de las acciones no controlables en el sistema. En el
caso de la sintesis de sincronizadores, se asume que todas las acciones son
controlables.

La sintesis de maquinas de estados a partir de especificaciones en logica tempo-
ral para sistemas reactivos sin tiempo se sustenta principalmente en la utilizacion
de métodos de tableau. Para el caso de los sistemas de tiempo real, dichos méto-
dos sélo seran aplicables para aquellas logicas de tiempo real con satisfactibilidad
decidible. El primer algoritmo tableau para una légica de tiempo denso esté en el
haber de los trabajos con MITL en (Alur et al., 1996). S6lo muy recientemente
se han obtenido resultados similares para otro tipo de légicas, ya sea relajando la
nocién de puntualidad, o variando el modelo sobre el que se interpreta la formula
a distintas variantes del autémata temporizado (Raskin y Schobbens, 1997; La
Torre y Napoli, 1997; Dickhofer y Wilke, 1999; La Torre y Napoli, 2000). En
el capitulo 9 profundizaremos en este problema como introducciéon a la solucion
adoptada para la sintesis automética de modelos MUS-T.

A diferencia de la sintesis de modelos a partir de propiedades expresadas en
logica temporal, en la sintesis de controladores no se anade funcionalidad adi-
cional al sistema disenado y, por tanto, su resolucién es menos genérica. En este
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dmbito se ha alcanzado un éxito comparable al obtenido en los sistemas reactivos
sin tiempo.

En lo que se refiere al paradigma del autémata temporizado, citamos como
especialmente relevante el trabajo (Wong Toi y Hoffmann, 1991) que opera sobre
el grafo de regiones, y soluciones que evitan dicha construccién (Asarin et al.,
1995; Maler et al., 1995; Asarin et al., 1998b; Tripakis y Altisen, 1999), asi como
soluciones especificas para la sintesis de planificadores (Altisen et al., 1999; Altisen
et al., 2000). Aunque no abordado en el curso de esta tesis, consideramos este tipo
de sintesis de especial interés para el &mbito en que se enmarcan, los sistemas de
tiempo real.



CAPITULO 4

Trabajo relacionado

En este capitulo introducimos brevemente dos ambitos de investigacion
relacionados con el tratamiento formal de los sistemas de tiempo real: el
tratamiento formal de sistemas de tiempo real soft, y la extension natural
del tratamiento formal de sistemas de tiempo real a sistemas hibridos
(con magnitudes continuas y discretas). En dltimo lugar, haremos una
breve resena del origen y aplicacion de las légicas multivalor.

4.1 Introduccién

Aunque la incorporacion de tiempo, en especial el tiempo denso, ha venido a
llenar el vacio existente en el tratamiento formal de requisitos de tiempo cuan-
titativos en sistemas de tiempo real criticos, existen dos ambitos directamente
relacionados con el que nos ocupa. Por un lado, aunque los requisitos de tiem-
po criticos son especialmente importantes dadas las catastroficas consecuencias de
su incumplimiento, existen numerosos sistemas de tiempo real con requisitos de
tiempo soft. Se trata de sistemas donde es importante un limite en el tiempo
de respuesta, pero el fallo del cumplimiento de dicho limite no lleva a un desas-
tre, pérdida de vidas, etc. Ejemplos de este tipo de sistemas son conmutadores
telefénicos y las redes de ordenadores.

Por otro lado, y dado que la mayoria de los sistemas de tiempo real son siste-
mas embebidos, es necesario el desarrollo de formalismos en los que, ademas del
tiempo, se permita el tratamiento de magnitudes, en general magnitudes fisicas,
que cambian de forma continua con el tiempo. El estudio de estos sistemas hi-
bridos ha sido abordado estos dltimos anos como extension de los formalismos de
tiempo denso.

Por ultimo, en este capitulo se introduce una breve resefa referente al uso de
las logicas multivaloradas en su aplicacién a la ingenieria del software. Desgracia-
damente, aunque las bases tedricas que sustentan dichas logicas son tan antiguas
como las utilizadas en la légica temporal, su aplicacién en este &mbito es mas bien
reducida.
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4.2 Formalismos hibridos

Los sistemas hibridos son sistemas de tiempo real que permiten cambios de
estado continuos sobre periodos de tiempo de duraciéon positiva, asi como cambios
de estado discretos instantaneos.

La utilizaciéon de sistemas hibridos es muy habitual en la préactica en todos
aquellos entornos en los que magnitudes fisicas, de naturaleza analogica y general-
mente modeladas mediante ecuaciones diferenciales, interaccionan con dispositivos
digitales modelados como maquinas de estados. Se trata de procesos reactivos em-
bebidos en un entorno continuo que deben reaccionar a los cambios de ese entorno
en tiempo real. Es, sin duda, esta interaccion de cambios continuos y discretos lo
que hace a los sistemas hibridos especialmente atractivos a la aplicacion de analisis
formal.

Aunque los métodos matematicos sobre ecuaciones continuas y sobre transicio-
nes discretas se han estudiado de forma independiente, el desarrollo de métodos de
razonamiento formal sobre los sistemas hibridos es relativamente reciente. Aun-
que nacidos al amparo del estudio de los formalismos con tiempo, hoy constituyen
una disciplina con entidad propia. Encontramos, en este &mbito, extensiones de
los modelos con tiempo mas prometedores como de Timed Automaton a Hybrid
Automaton (Alur et al., 1993b); de Clocked Transition Sytem a Phase Transtion
System (Kapur et al., 1994); y de Timed I/O Automaton a Hybrid I/0 Automa-
ton (Lynch et al., 1996). La extension de estos modelos ha ido acompanada de la
adecuacion de distintas logicas temporales para el tratamiento de magnitudes de
cambio continuo.

Por ultimo, el desarrollo de herramientas, aunque en su infancia debido a la
mayor complejidad de los problemas de anélisis asociados con los sistemas hibri-
dos, ha dado lugar a la implementacién de semi-algoritmos y métodos de anélisis
aproximados para modelos menos generales (Alur et al., 1993c; Henzinger y Ho,
1994), como los incluidos en HyTech . HyTech (Henzinger et al., 1997) permite
el analisis formal, basado en model checking, de Hybrid Automaton con leyes de
evolucién especificadas mediante ecuaciones diferenciales lineales. Los métodos de
decision utilizan mecanismos muy préximos a los utilizados en el model checking
sobre tiempo denso.

4.3 Sistemas de tiempo real soft

A diferencia de los sistemas de tiempo real hard, en los sistemas de tiempo real
no criticos o soft real time systems, interesa razonar sobre el tiempo de respuesta
medio del sistema o la probabilidad de cumplimiento de un plazo en el sistema.
Mientras que el razonamiento formal sobre sistemas de tiempo real criticos utiliza
el dominio temporal, el anéalisis de requisitos soft requiere la introduccién de infor-
macion relativa a la distribucion estocéastica de la ocurrencia de los eventos en el
modelo. La mayoria de los formalismos existentes modelan este tipo de sistemas
como procesos de Markov, incluyendo en el modelo las distribuciones de los retar-
dos entre acciones y las distribuciones de las elecciones de las distintas transiciones
que parten de un estado del sistema.
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En la literatura encontramos diversas extensiones probabilisticas de maquinas
de estados, logicas y algebras de procesos, siendo uno de los estudios mas destaca-
bles, en la integracion de tiempo y probabilidades, el desarrollado en torno a PCTL
y TPCCS, extensiones con tiempo y probabilidades de CTL y CCS (Hansson y
Jonsson, 1994; Yi, 1994; Jonsson et al., 1999).

PCTL — Probabilistic real time Computation Tree Logic — es una logica tempo-
ral de tiempo ramificado que permite la especificacion de restricciones de tiempo
y de fiabilidad y, por tanto, adecuada para la especificacion y verificacion de soft
deadlines. Por ejemplo, se podria especificar una propiedad como: “después de
una peticiéon de servicio, existe por lo menos un 90% de probabilidad de que el
servicio sea llevado a cabo en 5 segundos”. PCTL es una de las pocas logicas que
puede expresar plazos soft y hard, lo que hace que sea especialmente adecuada
en la verificacion de protocolos de comunicacion en medios con ruido. Con ella se
pueden sustituir suposiciones fuertes sobre el comportamiento del medio (“el medio
nunca pierde més de tres mensajes consecutivos”), por suposiciones més débiles
(“la transmision tiene éxito con una probabilidad z”).

PCTL extiende la logica CTL con tiempo y probabilidades, obteniendo férmu-
las que se interpretan sobre cadenas de Markov de tiempo discreto. Un ejemplo
de una féormula PCTL con el operador until seria:

<2
p U§0.98 q

que, intuitivamente, afirma que existe una probabilidad no menor de 0.98 de que
“q se cumpla en no méas de 2 unidades de tiempo y p se cumpla desde el instante
actual hasta que ¢ sea cierto”.

Para la especificacion del sistema se utiliza TPCCS, extension de CCS con
dos tipos de estados: estados reactivos y estados probabilisticos. Las transiciones
que parten de estados reactivos se etiquetan solo con eventos, mientras que las
transiciones que parten de los estados probabilisticos se etiquetan s6lo con proba-
bilidades. Paralelamente a los estudios tedricos se ha desarrollado la herramienta
de anéalisis TPWB ', desarrollada en Swedish Institute of Computer Science.

4.4 Légicas multivaloradas

Las légicas multivaloradas arrancan del problema de aceptacion de la ley del
tercero excluido. Dichas légicas son similares a la logica clasica ya que el valor
de verdad de una sentencia compuesta se determina por el valor de verdad de
sus sentencias componentes. Sin embargo, difieren de las légicas clasicas en su
definicion del valor de verdad, al no limitar el nimero de valores de verdad a 2.

Las l6gicas multivaloradas, como una rama especifica de la légica, se remontan
a los trabajos del matemaético polaco Lukasiewicz (1920). La idea de Lukasiewicz
se basaba la utilizacion de un tercer valor de verdad (“posible”), recogiendo, de esta
forma, las modalidades “es necesario que” y “es posible que”. Paralelamente a esta
aplicacion de la logica modal (no finalmente materializada), Post (1921) introdujo
valores de verdad adicionales para su aplicacion al campo de la representacion de
funciones.

Lhttp://www.sics.se/~fred /tpwb.html
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En general, los valores de verdad adicionales pueden ser de motivacion varia-
da, dependiendo de su ambito de aplicacion. Asi, por ejemplo, Belnap (Belnap,
1977) introduce un conjunto de verdad de cardinalidad 4 para la actualizacion de
informacién en una base de datos. En su larga historia, el ambito de aplicacion
de las logicas multivaloradas ha sido muy variado: sistemas expertos, codigos de
deteccion de errores, razonamiento inconsistente, sistemas multi-agente, AT (Inte-
ligencia Artificial), verificacion de circuitos digitales, etc (recopilados en (Bolc y
Borowik, 2000; Hahnle y Escalada-Imaz, 1997)).

En lo que se refiere a su uso en la ingenieria software, la motivacion del uso de
logicas multivaloradas arranca de tres hechos principales (Chechik et al., 2001):

- La necesidad de contemplar la incertidumbre propia de las primeras fases del
ciclo de vida.

- La necesidad de contemplar desacuerdos entre los agentes involucrados (sta-
keholders).

- La necesidad de representar importancia relativa entre comportamientos a
implementar.

siendo el primero el directamente relacionado con los objetivos de esta tesis. A
pesar de tal justificaciéon, pocos son los ejemplos encontrados en la literatura:

e En (Fitting, 1992) Melvin Fitting sugiere, en vez de utilizar logica clésica
para razonar sobre varios expertos, utilizar 16gicas multivaloradas cuya car-
dinalidad dependera del numero de expertos, tales valores de verdad son una
medida del acuerdo entre expertos sobre la especificacion del sistema. En
esta misma linea, (Messing, 1997) sugiere un entorno para el procesamiento
y combinado de conocimiento distribuido.

e En (Hunter y Nuseibeh, 1998), Hunter y Nuseibeh proponen el uso de lo que
se denomina logica quasi-clasica para la representaciéon de especificaciones
parciales y la identificacion de inconsistencias entre ellas. En este trabajo se
sugiere el uso de este tipo de logicas para el tratamiento formal de puntos
de vista en la especificacion. Siguiendo esta linea de trabajo se encuentra
(Easterbrook y Chechik, 2001).

En lo que se refiere a métodos automatizados de anélisis, existe una gran ma-
durez en el campo de los demostradores de teoremas, pudiendo citar los distintos
trabajos de Hdihnle (Beckert et al., 1996). Sin embargo, la verificacion heterogénea
basada en model checking ha recibido una atencién méas bien reducida, pudiendo
unicamente citar los trabajos en el Departamento de Ciencias de la Computacion
de la Universidad de Toronto 2. Xcheck es un model checker parametrizable por
distintas logicas definidas a partir de reticulos. Aunque dicha implementacion
no considera explicitamente el tiempo, la utilizacién de cualquier técnica de abs-
traccién que lleve el conjunto de computaciones de un modelo con tiempo a un
conjunto finito, podria utilizar tal model checker. El model checker desarrollado
en esta tesis es un model checker de proposito especifico para SCTL/MUS-T, que,
a diferencia de A'Check, sigue una estrategia local.

2[http://www.cs.toronto.edu/].
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CAPITULO 5

Proceso Software

En este capitulo se presenta la metodologia SCTL-MUS cuya principal
caracteristica es que propone un modelo de ciclo de vida iterativo e in-
cremental con prototipado. Por considerar este modelo de ciclo de vida
igualmente adecuado para el admbito de sistemas de tiempo real, en este
capitulo se propone una extension de los fundamentos tedricos de esta
metodologia, asi como sus procedimientos de decision para su aplicacion
al diseno y desarrollo de sistemas de tiempo real criticos.

5.1 Introduccién

Un proceso software define un conjunto estructurado de actividades necesarias
para desarrollar un sistemas software, las relaciones entre ellas y los productos
(codigo, documentacion, etc.) que se obtienen de cada una de estas actividades.

Los principales objetivos de los procesos de ingenieria software son facilitar
la comunicaciéon y la comprensiéon humana del problema y permitir una gestion
adecuada.

Los procesos software se pueden definir con diferentes niveles de abstraccion.
A este respecto, se suele utilizar el término modelo de ciclo de vida para aquellas
definiciones de alto nivel de las actividades que tienen lugar durante la produccion
software; utilizandose el término modelo de proceso de ciclo de vida software para
definiciones mas detalladas. Como modelos de ciclo de vida clasicos podemos
citar: cascada, prototipado desechable, prototipado evolutivo, desarrollo iterativo
e incremental, modelo en espiral, modelo software reutilizable, etc.

En (Sommerville, 1997), Sommerville propone un conjunto de criterios genera-
les y no excluyentes como base para la clasificacion de los modelos de ciclos de vida
(informal, gestionado, metodico, con mejora del proceso). Una de las principales
razones que justifica la poca penetracién de los métodos formales en la industria
del software es su deficiente integracion en el proceso de desarrollo software. Segin
estos criterios de clasificacion, el uso de métodos formales en la ingenieria software
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persigue, como fin altimo, la definicién de modelos de ciclo de vida formales y me-
tédicos. No obstante, la situacion actual es que la incorporacion de los métodos
formales en un modelo de proceso software se puede considerar excepcional.

En este capitulo resaltaremos las ventajas un ciclo de vida iterativo, paradigma
adoptado en la metodologia SCTL/MUS, asi como las caracteristicas especificas
que un sistema de tiempo real impone en dicho modelo.

5.2 Modelos de ciclo de vida

Podemos clasificar los modelos de ciclo de vida méas usuales (Sommerville,
1997; Pfleeger, 1998; Jalote, 1997), desde el punto de vista del ordenamiento de
las tareas necesarias en la produccion software, en secuenciales e iterativos. En los
modelos secuenciales, cada una de las tareas definidas se realiza “de una vez”; por
contra, en los modelos iterativos, estas tareas se repiten en distintas iteraciones
hasta alcanzar el producto software final. Es decir, en los modelos secuenciales se
realiza toda la captura de requisitos, toda la especificacion, todo el disefio y toda la
implementacion en una secuencia; en los modelos iterativos, cada iteracion incluye
todas las tareas, si bien, dependiendo de la fase actual, se pone mayor atencién en
unas tareas u otras. Por supuesto, no todos los modelos de ciclo de vida se pueden
clasificar como puramente secuenciales o puramente iterativos, existiendo modelos
de ciclo de vida que solo adoptan un enfoque iterativo en alguna de sus fases.

El modelo de ciclo de vida en cascada es el ejemplo més conocido de modelo
secuencial puro. Si bien son muchas las deficiencias achacadas a este modelo,
no debemos olvidar que es el méas utilizado, fundamentalmente por permitir una
gestion mas facil que los modelos de ciclo de vida iterativos.

El principal inconveniente del modelo en cascada es la imposibilidad de probar
la correccién del disenio hasta el final del ciclo de vida y, en consecuencia, tam-
poco es posible explorar y validar distintas alternativas de diseno. Esta situacion
redunda en una pérdida de calidad del sistema final, entendida ésta como el grado
de satisfaccion de los clientes o usuarios del sistema. La realizacién de cambios
de disenio en la fase de implementacion, o incluso una vez el producto haya si-
do entregado, introduce desajuste entre el disefio y el sistema final. Ademas, tal
practica es excesivamente cara y, a menudo, hace imposible el cumplimiento de
los plazos de entrega, por la aparicion de labores no planeadas. Ademads, en un
modelo secuencial un fallo puede suponer, en el peor de los casos, la vuelta a las
fases iniciales y, en consecuencia, una pérdida elevada de trabajo. Otros ejemplos
de modelos secuenciales son el modelo V y el modelo de especificacion operacional.

Podemos afirmar que los tiempos en que se discutia sobre la mayor o menor
adecuaciéon de una u otra estructura en el modelo de ciclo de vida han quedado
atras. Hoy son ampliamente reconocidas las ventajas de los modelos basados en
un paradigma iterativo, en especial, cuando se aplica a la produccién de sistemas
complejos o sistemas en los que la experiencia del equipo de desarrollo es limitada.
Dichos modelos no congelan la especificaciéon de requisitos en fases tempranas del
proceso software, permitiendo una realimentacién de clientes al equipo de desarro-
llo que se ha mostrado imprescindible para la obtencion de software de calidad.
Ademas, los enfoques iterativos permiten la exploracion de alternativas, pueden
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asumir las tareas de mantenimiento como una iteracién més en el proceso, y, en
presencia de errores, solo producen la pérdida de trabajo de una iteracion. Como
modelos iterativos clasicos podemos catalogar, por ejemplo, el modelo en espiral e
iterative enhancement.

Por ultimo, notar que hemos referido como modelos iterativos a aquellos que
llevan a cabo un conjunto de tareas de forma iterativa. En el ambito de los modelos
de ciclo de vida se suele hablar de modelo iterativo para referirse al ciclo de vida
en el que la salida de cada una de las iteraciones es el sistema software completo (a
distinto nivel de calidad), utilizandose el término modelo incremental para modelos
de ciclo de vida que producen el sistema software en incrementos de funcionalidad.
Sin embargo, y en la practica, suele utilizarse una combinaciéon de ambos modelos
en lo que se denomina modelo iterativo e incremental.

5.3 Los modelos de ciclo de vida y las técnicas
formales

Los métodos formales han probado su utilidad a distintos niveles de abstrac-
cion, que van desde la captura de requisitos, la especificacion, el diseno, la co-
dificacion, e incluso el hardware subyacente. Sin embargo, la mayor parte de
investigacion se ha centrado en la resolucién de problemas concretos y pocos son
los ejemplos de modelos de ciclo de vida totalmente formalizados.

El modelo de ciclo de vida comtnmente asociado a las técnicas formales es
el modelo transformacional. No se trata de un modelo iterativo puro, dado que
reduce las iteraciones a fases de transformacion de la especificacion (figura 5.1).
Si las transformaciones aplicadas son correctas, es posible asegurar que el sistema
construido satisface la especificacion.

‘ TRANSFORMACION N ‘

ESPECIFICACION ‘ TRANSFORMACION 3 ‘
FORMAL R [ PRUEBA

‘ TRANSFORMACION 2 ‘

‘ TRANSFORMACION 1 ‘

REQUISITOS l
REGISTRO DE TRANSFORMACIONES

Figura 5.1. Modelo de ciclo de vida transformacional

Como cita de mérito, cabe resaltar la vision totalmente formalizada en FOCUS
(Broy et al., 1992). Bajo un modelo transformacional de refinamientos sucesivos,
FOCUS propone una metodologia y las herramientas de apoyo para un modelo de
proceso software formal desde la especificaciéon a la implementacién. Si bien no es
una metodologia especifica de sistemas de tiempo real, incorpora el tiempo con un
enfoque de reloj global ficticio.
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ESPECIFICACION
FORMAL

DEFINICION DE CONSTRUCCION VERIFICACION INTEGRACION
INCREMENTOS INCREMENTO FORMAL (cddigo) INCREMENTO

GENERACION PRUEBA SISTEMA
TESTS (estadistica) INTEGRADO

PERFIL
DE USO

Figura 5.2. Modelo de ciclo de vida Cleanroom

Como de caracter iterativo e incremental destacamos la filosofia Cleanroom

(Linger, 1994) (figura 5.2), cuyo objetivo es reemplazar la prueba de unidad por
la certificacion del software respecto a la especificacion utilizando verificaciéon es-
tatica. Las ideas bésicas de la metodologia son:

e Desarrollo incremental: El software se produce mediante incrementos su-

cesivos, cada uno de los cuales se anade a la funcionalidad de la versién
anterior.

e Especificacion y diseno formal: Utiliza una estructura jerarquica en cajas en

las que el comportamiento de los objetos del sistema se define formalmente.
En este marco, se utilizan métodos formales para demostrar la correccion del
diseno.

e Separacion de implementaciéon y prueba: Los desarrolladores no prueban su

codigo, trasladandose dicha tarea a un equipo de revisores.

e Prueba estadistica: Basado en el perfil de funcionamiento definido para el

sistema, se realiza prueba estadistica basada en la frecuencia de uso con el
objetivo de maximizar el tiempo medio entre fallos.

Aunque distintas evaluaciones empiricas de la metodologia sugieren que Clean-

room mejora la calidad del software, existen posturas méas reticentes apuntando
tres objeciones basicas (Pfleeger, 1998): la falta de prueba unitaria (unit testing)
es una practica peligrosa que contradice las bases de la teoria de pruebas; las eva-
luaciones empiricas realizadas no son del todo completas; y la no existencia de
garantias sobre la correccion del perfil de funcionamiento.

Por dltimo, destacar que la gran barrera que dificulta el uso extendido de

ambos modelos, tanto de FOCUS como de Cleanroom, radica, precisamente, en su
motivacion: la formalidad. Tanto uno como otro sélo han sido aplicados en &mbitos
cientificos, y en el caso de Cleanroom, sélo en précticas software realizadas por el
mismo equipo de desarrollo de Cleanroom.
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5.4 Los modelos de ciclo de vida y los sistemas de
tiempo real

En esta seccion abordaremos las peculiaridades que el sistema de tiempo real
introduce o reintroduce en los modelos de ciclo de vida. Tales peculiaridades
complican, en gran medida, las labores de produccién de este tipo de sistemas,
centrandose en: su inherente concurrencia, la existencia de eventos no predecibles,
su carga variable y las limitaciones de memoria y procesamiento en la platafor-
ma elegida para el producto software. A la hora de definir una metodologia de
aplicacién a sistemas de tiempo real se debe tener en cuenta:

Consideracién de los requisitos de tiempo durante todo el ciclo de vida

O lo que es lo mismo, considerar los requisitos de tiempo al mismo nivel que
los requisitos funcionales. Aunque tal practica deberia ser consecuencia de la
definicion de correccion de un sistema de tiempo real (los resultados se deben
producir en los tiempos especificados), era a menudo una practica habitual en
la ingenierfa software dedicar la maxima atencién a los requisitos funcionales y
retrasar la consideracion de los requisitos no funcionales sélo al final del ciclo de
vida. Para la produccién de sistemas de tiempo real no es suficiente ni correcto
la utilizacion de técnicas de ingenieria software tradicionales en las que se retrasa
la consideracion del tiempo a las fases de implementaciéon y prueba. Tal practica
asume que un sistema de tiempo real es un sistema software con un tiempo de
ejecucion “rapido”, no siendo la rapidez la caracteristica definitoria del software
de tiempo real. Considerado el tiempo como una caracteristica del desempeno
final del sistema, si el desempenio requerido no era alcanzado, la solucién pasaba
por la realizacion de cambios ad hoc en el sistema final. Ademas, sin tomar en
consideracion los requisitos de tiempo, no existe una vision clara de si el hardware
subyacente es adecuado para el producto software. En consecuencia, el tiempo
debe ser considerado como una parte integral del proceso software, y todas las
tareas habituales en el proceso software deben ser adaptadas para la produccion
de software de tiempo real

Modelo de ciclo de vida

En lo que se refiere al modelo de ciclo de vida, nos situamos en el lado de
metodologias de tiempo real ampliamente utilizadas como HRT-HOOD (Burns y
Wellings, 1994) o ROOM (Selic et al., 1994), y distintos trabajos en el ambito
académico, como (Angilotti et al., 1998; Puchol y Mok, 1998). El modelo de
ciclo de vida ha de ser un modelo iterativo de prototipado rapido (automético)
que permita una pronta realimentacion, dado que especialmente en el software de
tiempo real es importante disponer tan pronto como sea posible de una versiéon
ejecutable que avale lo factible de las decisiones de diseno.

Ademas, Stankovic, en (Stankovic, 1996), plantea la necesidad de infraestruc-
turas que den un soporte eficiente al mantenimiento del software de tiempo real,
permitiendo cambios con el menor tiempo de entrega posible. Como ya hemos
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mencionado, un modelo iterativo se adapta a cambios asimilandolos como una
iteracion mas en el proceso software.

Con el menor nivel de formalidad comtinmente encontrado en la industria soft-
ware, podemos encontrar notables ejemplos de modelos de ciclo de vida y he-
rramientas integradas especificos para sistemas de tiempo real: ObjectGeode * |
Objectime 2 y RT Rational Rose . Todas ellas utilizan un modelo de ciclo de vida
iterativo e incremental, que permite una rapida realimentaciéon para cotejar alter-
nativas de diseno. Todas estas herramientas se basan en la verificacién dindmica
de los requisitos de tiempo mediante la generacién semi-automatica de un prototi-
po final; la verificacion formal se reduce a la busqueda de bloqueos y la deteccion
de estados no alcanzables. En general, cabe destacar el paradigma OO utilizado
en tales metodologias que, hasta hace muy poco, se consideraba incompatible con
tiempo real.

Analisis especifico para tiempo real

Existen varias técnicas que han sido desarrolladas y utilizadas en la préctica
para aportar garantias de correccion en los sistemas de tiempo real, que van des-
de el analisis estatico basado en métodos formales y teoria de la planificacion al
analisis dinamico basado en prueba y monitorizacion en tiempo de ejecucion. Sin
embargo, tales técnicas s6lo han sido aplicadas con éxito a sistemas de pequena
escala de forma independiente.

Stankovic (Stankovic, 1996) y Heitmeyer (Heitmeyer, 1998) abogan por la
necesidad de un marco comun que permita la aplicaciéon de todas las técnicas a
sistemas de gran escala. En dicho marco se utilizaria un tinico modelo del sistema
para realizar el analisis estatico y dindmico, lo que evitaria la especificacién de
modelos propios para cada una de las técnicas y la necesidad de la comprobacion de
consistencia en estos modelos. Ademas, los métodos deberian permitir el anéalisis de
planificabilidad tan pronto como sea posible en el proceso software, la generaciéon
automatica de casos de prueba a partir de la especificacién formal, e incluso la
monitorizaciéon run time basada en tal especificacion.

5.5 Revisién del ciclo de vida SCTL/MUS

En (Garcia Duque, 2000) se propone un modelo de ciclo de vida formal basado
en la aplicacion combinada de varios tipos de FDTs (Formal Description Techni-
ques) — MUS, SCTL, LOTOS —. Se trata de un modelo de ciclo de vida iterativo
e incremental con prototipado, en el que se pueden diferenciar, a alto nivel, tres
fases de proceso (figura 5.3):

e En una primera fase de objetivos iniciales, de naturaleza iterativa, los requi-
sitos se especifican incrementalmente utilizando la logica temporal SCTL.
Tales requisitos son traducidos de forma automaética a modelos de estados

!hhtp://www.telelogic.com|]
2[http://www.objectime.com]
3[http://www.rational.com]
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Figura 5.3. Modelo de ciclo de vida SCTL/MUS

MUS, que registran los comportamientos especificados hasta el momento,
incluyendo el concepto de subespecificaciéon para aquellos comportamientos
no especificados. Esta fase se sustenta principalmente en procedimientos de
verificacion de requisitos SCTL sobre modelos MUS, y la materializacion de
nuevos requisitos SCTL sobre modelos MUS resultantes de ciclos anteriores.

e Partiendo de la especificacion resultante de la fase anterior, se articula una
fase de refinamientos. Dada la mejor adecuaciéon de las algebras de procesos
a la hora de manejar refinamientos y estructura, se propone la utilizaciéon de
una FDT basada en algebra de procesos (LOTOS) (Bolognesi y Brinksma,
19809).

e Por ultimo, la fase de mantenimiento, que comienza cuando el sistema se
entrega al cliente o usuario y se pone en funcionamiento, se asume como una
iteracion mas en el proceso software.

Objetivos iniciales

En esta primera fase se articula una estructura de proceso iterativa e incre-
mental. Para dotar de formalidad al proceso, se atiende a las exigencias que una
estructura de este tipo fuerza en la metodologia definida:

e Dada la naturaleza iterativa del proceso, es necesaria la sincronizacién formal
de los productos de salida en el proceso software (modelos y requisitos)



68 Proceso Software

entre ciclos consecutivos. Dicha sincronizacion formal debe ir destinada a la
deteccion de inconsistencias entre requisitos y modelos.

e Dada la naturaleza incremental del proceso, es necesario dar soporte a mo-
delos incompletos como base para prototipos intermedios no totalmente es-
pecificados.

En la fase de objetivos iniciales se propone una aproximacion dual al sistema
software mediante la utilizacion de un formalismo orientado a propiedades (SCTL)
y un formalismo orientado a modelo (MUS). Como ya hemos mencionado en la
introduccion a SCTL/MUS (seccion 1.6), la especificacion combinada resulta util
debido a que auna las ventajas de la especificacion orientada a modelo y la espe-
cificacion orientada a propiedades; ademas, el uso de dos estilos de especificacion
diferentes permite la deteccién de inconsistencias entre ambos como una forma de
depurar la especificacion.

Como FDT orientada a propiedades se propone el uso de la l6gica SCTL. SCTL
es una logica temporal causal, de naturaleza multivalor. Un modelo de ciclo de vida
iterativo e incremental conlleva una especificacion de requisitos que puede ser tanto
incompleta como inconsistente, dado que el usuario va adquiriendo conocimiento
del sistema a lo largo del proceso software. Para capturar un conocimiento de este
tipo, las logicas multivalor suponen una solucién atractiva.

Como FDT orientada a modelo se utiliza el modelo de estados MUS, dado que
en las primeras fases un modelo de este tipo es suficiente para la minima nocion de
estructura en la especificacion. El modelo MUS extiende los formalismos basados
en maquinas de estados clasicas con el concepto de subespecificacion. Bajo el tér-
mino subespecificaciéon consideramos todos aquellos elementos en el modelo cuyo
comportamiento no ha sido especificado. Por tanto, el modelo permite la especi-
ficacion incompleta del sistema, caracteristica tipicamente asociada a técnicas de
especificacion orientadas a propiedades. Adicionalmente, y como resultado de no
asumir los comportamientos no especificados, como comportamientos no posibles,
permite un chequeo de consistencia implicito al modelo.

En base a la logica SCTL y al modelo MUS, se articula un proceso iterativo
sustentado, principalmente, por métodos de decisiéon orientados a verificaciéon y a
sintesis:

e Se proporciona un algoritmo de model checking de una féormula SCTL sobre
un modelo MUS (sobre el que se interpreta la formula), que decide el grado
de satisfaccion con que el modelo “realiza” el requisito.

e Se proporciona un algoritmo de sintesis incremental que, a partir de un
modelo MUS y de un nuevo requisito expresado en SCTL, sintetiza (si es
posible) un modelo mas evolucionado que “realiza” dicho requisito.

Adicionalmente y como un punto intermedio a la fase de refinamientos, se
define un método para la sintesis de procesos sincronizadores, a partir de una
especificacion global del comportamiento deseado.
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5.6 Modelo de ciclo de vida SCTL/MUS-T

Dada la adecuaciéon de un ciclo de vida iterativo con prototipado a las tenden-
cias actuales en el ambito de los sistemas de tiempo real, es nuestro objetivo la
adaptacion de la metodologia desarrollada a dicho d&mbito. Para tal fin, y dado
que los requisitos de tiempo deben ser considerados desde las primeras fases del
ciclo de vida, es necesario la extension de los formalismos SCTL y MUS para la
incorporacion de requisitos de tiempo. Asimismo, y siguiendo el proceso iterativo
en la fase de objetivos iniciales, es necesario adecuar los procedimientos de decision
(verificacion y sintesis incremental) a las extensiones realizadas.

En la siguiente seccion se detalla la estructura propuesta para la fase de obje-
tivos iniciales. Sin embargo, y si bien el paradigma iterativo es totalmente acomo-
dable al &mbito de tiempo real, existen puntos importantes a tener en cuenta para
la adecuacion del modelo de ciclo de vida completo que se detallan en la seccién
5.6.2.

5.6.1 Objetivos iniciales

El objetivo prioritario de la presente tesis, y dada la necesidad de considerar
el tiempo como una caracteristica bésica para la correcciéon del sistema, es la
adecuacion de los formalismos MUS y SCTL para la incorporacion de requisitos
de tiempo. Tal extension se ha realizado conservando el espiritu de los modelos
subyacentes sin tiempo: dar soporte a un modelo de ciclo de vida iterativo e
incremental. Para ello, se define el modelo MUS-T y la légica SCTL-T que, como
habiamos adelantado en el capitulo 1, asumen un modelado continuo del tiempo
y un modelo de concurrencia entrelazado.

e Para la especificacion de requisitos, se define la logica SCTL-T, extension
temporizada de la logica SCTL sobre un dominio temporal denso.

e El modelo de estados MUS-T se define para poder realizar prototipos y para
servir de base para la interpretacion de féormulas SCTL-T. MUS-T es un
modelo temporizado que extiende el modelo MUS siguiendo el paradigma de
automata temporizado. A diferencia de un autéomata temporizado, el modelo
MUS-T registra la informaciéon generada durante fases previas, permitiendo,
al igual que el modelo MUS, una incorporacion implicita de la consistencia
entre ciclos. MUS-T propone un modelado del sistema dirigido por eventos
(los dirigidos por tiempo s6lo pueden modelar sistemas sincronos) donde, por
evento entendemos cualquier accion llevada a cabo por el sistema o cualquier
estimulo del entorno, y donde consideramos los eventos instantdneos. De esta
forma, el modelado de una accioén con duraciéon no despreciable en el sistema
se modelara mediante dos eventos instantaneos de inicio de la accién y final
de la accion.

En el ambito especifico de tiempo real, a las ventajas asociadas a la especi-
ficacion combinada se suma la facilidad de particionado que ello supone. En su
mayoria, los sistemas de tiempo real se pueden catalogar como sistemas empotra-
dos en los que existe una alta integraciéon entre hardware y software. Por tanto,
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Figura 5.4. Modelo de ciclo de vida SCTL/MUS-T para la fase de objetivos iniciales

parte del proceso formal supondra decidir qué funcionalidades del sistema son
implementadas en software y cuales en hardware. A nivel de coste, retrasar las
decisiones sobre particionado se ha mostrado mas efectivo: la utilizacién de un
modelo operacional permite a la vez una facil traducciéon a hardware y, pasando
por la utilizaciéon de un algebra de procesos, a software.

El secuenciamiento de tareas en la fase de objetivos iniciales se presenta en
la figura 5.4. En cada iteracion, el usuario identifica y especifica un conjunto de
nuevos requisitos. Estos requisitos se verifican en los modelos de disenio actual del
sistema (componentes MUS-T). El resultado de la verificacion permitira conocer si
el sistema ya satisface los requisitos; si el sistema no seré capaz de satisfacer dichos
requisitos en un ciclo futuro, a partir del modelo de diseno actual (inconsistencia);
0, si el sistema no satisface los requisitos pero puede llegar a satisfacerlos en ciclos
posteriores (incompleto). La estructura de la fase de objetivos iniciales se articula,
por tanto, como un ciclo con las siguientes tareas:

[1] Divisién en componentes: La minima nocion de estructura se materializa
bajo la delimitacién de los distintos componentes en la especificacion del
sistema, guiada por el conocimiento preliminar de la arquitectura logica y
fisica del sistema final.

[2] Ciclo de Componente:

[2.1] Especificacion de requisitos (SCTL-T): Usando una version res-
tringida para sintesis de SCTL-T, se especifican los nuevos requisitos a
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[2.2]

[2.3]

[2.4]

[2.5]

incorporar en el componente.

Sintesis incremental del prototipo (MUS-T): Con los nuevos re-
quisitos especificados se sintetiza (si es posible), de forma incremental,
el nuevo prototipo MUS-T del componente. La salida de esta tarea
puede ser o bien un nuevo prototipo para el componente, o bien un
error de inconsistencia. Si el nuevo prototipo es sintetizado, se pasa a
la tarea de validacion ([2.3]); si se produce un error de inconsistencia,
se pasa a la tarea de evaluacion de resultados ([2.5]).

Validacion: Desafortunadamente, la formalidad introducida no es sufi-
ciente. Un sistema es correcto cuando funciona como el usuario espera.
Pero los métodos formales no pueden demostrar correccién en este sen-
tido absoluto, ya que se basan en modelos formales que pueden ser
inadecuados o incompletos; y, ademas, pueden aparecer errores origina-
dos en la diferencia entre las expectativas de los usuarios y los requisitos
formales identificados. Para la validacion del nuevo prototipo se debe,
por un lado, garantizar una correccién minima y, por otro lado, corro-
borar que el modelo responde al comportamiento esperado mediante la
simulaciéon basada en la especificacion formal. Como de minimamente
correctos caracterizamos a aquellos prototipos que no exhiben bloqueos
(de control o de tiempo).

Verificacién SCTL/MUS-T: Se verifican requisitos SCTL-T gené-
ricos sobre los componentes MUS-T. La verificacion formal se lleva a
cabo mediante model checking sobre una abstraccién del componente
MUS-T. El resultado de la tarea de verificacion es el nivel de satis-
faccion de un requisito SCTL-T sobre un modelo MUS-T. Dicho nivel
refleja, de forma cualitativa, la capacidad del sistema de proporcionar el
requisito en el ciclo actual, o en ciclos posteriores del proceso software.
Dicha capacidad dependera de la cantidad de subespecificacion en el sis-
tema. Si el requisito ya se satisface en el modelo actual, empezamos un
nuevo ciclo; si el requisito es inconsistente se genera un contraejemplo;
si el requisito es incompleto, se generan sugerencias de modificacion del
modelo actual. En caso de que el resultado de la tarea de verificacion
no tenga éxito, se pasa a la fase de evaluacion de resultados ([2.5]).

Evaluacién de resultados: Esta tarea se centra en la simulacion
simbolica del sistema mediante el prototipo MUS-T:

- Error de consistencia: El requisito no se puede alcanzar con el
modelo actual, ni en un modelo obtenido por evolucion del actual
en ciclos posteriores. Es necesario proporcionar el conjunto de re-
quisitos que entran en conflicto y un contraejemplo. El usuario
simulara el contraejemplo, para poder decidir cudl de los requisitos
en conflicto es el origen del error.

- Error de incompletitud: El requisito puede ser alcanzado en un
ciclo posterior. Se deben especificar un conjunto de sugerencias
de modificacion sobre el modelo actual. Informalmente, dichas su-
gerencias tratan de cambiar la condicién de especificacion de los
elementos subespecificados, para poder satisfacer el requisito. Este
mecanismo puede ser entendido como una forma de sintesis incre-
mental. El usuario debe poder simular el modelo actual con las
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sugerencias aportadas por la metodologia con el objetivo de decidir
qué sugerencias concuerdan con sus expectativas.

[3] Diseno de la arquitectura: Considerando un sistema concurrente como la
composicion de una parte funcional y una parte de sincronizacion, el disefio
de la arquitectura logica consiste en la sintesis del proceso sincronizador a
partir de los componentes funcionales y la especificacion del sistema global.
Aunque no abordado en el grueso de esta tesis, se propone el uso de es-
trategias para la busqueda de procesos sincronizadores o controladores para
sistemas empotrados.

5.6.2 Caracteristicas especificas del ambito de tiempo real

La fase de refinamientos en la metodologia SCTL/MUS propone la traduccion
MUS a LOTOS con la incorporaciéon de decisiones arquitecténicas y la construc-
cion de prototipos cada vez con mas nivel de detalle, hasta una correspondencia
semiautomaética con la implementacion del sistema final.

Dado que, en base a la definicién de un sistema de tiempo real, su correcta eje-
cucién depende de la satisfaccion de los requisitos de tiempo, se trata de sistemas
que reintroducen en la especificacion detalles de implementacién que cominmente
se abstraen en el diseno de los sistemas convencionales. Tal dependencia de la
implementacion hace que la disponibilidad de los recursos y la politica de pla-
nificacién sean basicas a la hora de garantizar la correcta ejecucion del sistema
final.

Por estar centrado el trabajo de esta tesis en la fase de objetivos iniciales, se
postergan tales consideraciones a fases de disefio posteriores, centradas en la fase
de refinamientos. En esta fase, se deben incorporar elementos de modelado mas
cercanos a la implementacion, que permitan la especificaciéon de recursos y prio-
ridades. Sin una nocién explicita de recurso, la especificacion de los sistemas de
tiempo real (sistemas fuertemente dependientes de la arquitectura fisica) debe mo-
delar el uso de los recursos como un proceso que se ejecuta concurrentemente con
las tareas del sistema; y, andlogamente, la politica de prioridades. Por tanto, la no
disponibilidad de tales herramientas de diseno, nos llevaria a especificaciones que
se alejan de la arquitectura logica del sistema (integrando detalles dependientes de
la arquitectura fisica) y, consecuentemente, a especificaciones dificiles de mantener
ante el cambio de la ocupacion de recursos o la politica de planificacion. Es por
ello que se propone o bien la extension de E-LOTOS (ISO/IECJTC1/SC21/WGT,
1998) (extension con tiempo de LOTOS) en este sentido, o la utilizacion de otra
algebra de procesos, apuntando ACSR o TAM (ver seccién 2.3) como la solucién
més apropiada, dada su incorporacién explicita de recursos y prioridades.

Dado que se trata de una metodologia de aplicacién al ambito de los sistemas
de tiempo real criticos, es primordial el proporcionar un analisis de planificabilidad
integrado. Desde el punto de vista del tratamiento formal, el anélisis de planifica-
bilidad con la eleccion a priori de una politica de planificacion, puede ser realizado
utilizando model checking. Una vez modelado el planificador como un componen-
te MUS-T de ejecuciéon concurrente con los componentes MUS-T a planificar, se
trataria de asegurar que todas las tareas cumplen sus plazos. Igualmente en el
campo del tratamiento formal, y haciendo uso de técnicas aplicadas a la sintesis
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de controladores, seria posible a partir de los componentes MUS-T realizar la sin-
tesis de un planificador a medida (si ello es posible) que garantice que todas las
tareas son servidas. Sin embargo, y en base a las consideraciones antes expuestas,
consideramos mas oportuno retrasar tal andalisis a la fase de refinamientos, en la
que se introducen las caracteristicas fisicas relevantes para el diseno del sistema.

Como ya habiamos adelantado, el dominio de aplicacion critico impone la veri-
ficacion formal como prueba completa de la correccion del sistema. Sin embargo,
si bien la verificacién formal tiene el ambicioso objetivo de dar una garantia de
correccién absoluta sobre el sistema desarrollado, tal objetivo es dificilmente al-
canzable cuando se trata de un sistema de tamano grande, o en las ultimas fases,
en las que el proceso software se torna menos automatico y formal. Técnicas como
la prueba o la monitorizacién en tiempo de ejecucién no pueden ser descartadas.
Sin embargo, y ain en este campo, nos podemos beneficiar de la formalidad in-
troducida en el proceso software. De esta forma, se propone la generacién de tests
basada en la especificacién formal obtenida en la fase de refinamientos, y la cons-
truccion de un monitor que permita detectar las diferencias del sistema final con
dicha especificacion (seccion 3.6.2).

Como resultado, se hace del todo necesario adecuar la fase de refinamientos
especificamente para tiempo real, atendiendo a todas las consideraciones arriba
expuestas.

5.7 Conclusiones

Como conclusién, nos remitimos a las pautas dadas por Heitmeyer (Heitmeyer,
1998) para producir métodos formales practicos. Si bien los objetivos de esta tesis
no los cubren en su totalidad, intentaremos exponer la adecuacion, a este respecto,
del modelo de ciclo de vida propuesto:

e Integrar el método en un proceso software: Bajo este objetivo se
encuentra la motivacion de la metodologia formal SCTL/MUS; la definicion
de unos formalismos y unos procedimientos de decision que se integren en
un proceso software.

e Minimizar el esfuerzo y la experiencia necesaria para la aplicacion
del método: La sola inclusiéon de una logica temporal para la captura de
requisitos semeja alejarnos de esta pauta. Aunque no tratado en esta tesis,
se sugieren dos lineas basicas. Por un lado, la definicién de patrones de
diseno, con una presentacién en lenguaje natural del problema, y la solucién
en el formalismo, en este caso SCTL/MUS-T, facilita en gran medida la
experiencia necesaria para la aplicacién de una metodologia formal (Dwyer
et al., 1999). Por otro lado, y de relaciéon directa con los requisitos de tiempo,
consideramos adecuada la especificacion grafica de las distancias relativas de
los requisitos de tiempo, que permita una traduccion automatica a formulas
SCTL-T.

e Hacer el analisis formal tan automatico como sea posible. En este
punto nos referimos a técnicas pushbutton. En el uso de las técnicas formales
podemos catalogar de pushbutton el chequeo de consistencia y la utilizacion
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de model checking. En cuanto al chequeo de consistencia, especialmente
importante en modelos de ciclo de vida iterativos, cabe resaltar que, en
SCTL/MUS-T, tal chequeo es implicito a la metodologia desarrollada, no
necesitando procedimientos de decisién externos. Por otro lado, si bien la
principal ventaja del uso de model checkers como garantes de correccion es
precisamente su total automatizacion, tal ventaja tropieza con la explosion
del tamano del espacio de estados. Tal explosion, principalmente originada
en la composicion de sistemas, se agudiza, en nuestro caso, por la utilizacién
de un dominio de tiempo denso. En este sentido, se propone, mediante
minimizacién, la busqueda de abstracciones lo mas gruesas posibles para el
problema concreto (capitulo 10).

e Proporcionar realimentaciéon: En caso de error, el usuario debe dis-
poner de una realimentacion, util y facil de entender, destinada a corregir
dicho error. La no posibilidad de cumplimiento (error de consistencia) de un
requisito SCTL debe, en consecuencia, ir acompanada de un contraejemplo
localizando el origen del error. Igualmente, la no satisfaccién originada en la
incompletitud del modelo, debe ir acompanada de una sugerencia localizando
la forma en que la satisfacciéon del requisito puede ser alcanzada. Con esta
perspectiva, se ha optado por el diseno de algoritmos de verificacion (capitulo
8) y sintesis (capitulo 9) que operan de formal local sobre una abstraccion del
modelo MUS-T bajo estudio. Dicha decision de disenio posibilita, de forma
directa, la construcciéon de contraejemplos y sugerencias durante el computo
del grado de satisfaccién de un requisito SCTL-T.

e Proporcionar un conjunto de herramientas de analisis: Esta pauta
de diseno, especialmente apuntada para el caso de sistemas de tiempo real
por Stankovic (Stankovic, 1996), serd alcanzable mediante las propuestas
realizadas para la fase de refinamientos.

e Proporcionar capacidades de simulacién potentes y adaptables: Se
propone el uso de un simulador sobre MUS-T que permita la validacién
de la especificacién. Tal simulador serd la entrada de los contraejemplos y
sugerencias generados por el model checker.

Adicionalmente, Heitmeyer apunta al desarrollo de demostradores de teo-
remas faciles de usar. En este sentido, el &mbito del tratamiento formal de los
sistemas de tiempo real se encuentra en fases muy tempranas para una satisfaccion
razonable de tal objetivo.



CAPITULO 6

MUS-T

En este capitulo se presenta el modelo MUS-T (Timed Model of
Unspecified States), extension temporizada del modelo MUS. Tal ex-
tension permite la formalizacion de un modelo de proceso software de
naturaleza iterativa e incremental, acorde con las tendencias actuales de
la ingenieria del software, especifico para su aplicacion en el dmbito de
los sistemas de tiempo real criticos. Para ello, se wutilizard un esquema
de relojes con wvalores en R4 semejante al utilizado en los modelos de
estados basados en el paradigma del automata temporizado.

6.1 Introduccién

El origen de las maquinas de estados con tiempo denso se remonta a principios
de la década de los noventa, cuando, después de numerosas aproximaciones con
tiempo discreto, surgen las primeros resultados positivos con modelos densos. Si
bien su historia es corta, la investigaciéon ha sido prolija. De entre todas las
méquinas de estados que podemos encontrar en la literatura (ver seccion 2.4), el
paradigma del autéomata temporizado es el que ha tenido mayor éxito éxito en lo
que se refiere a resultados tedricos y aplicaciones a casos reales.

No obstante, la principal limitacion del automata temporizado (TA) radica en
que su version no determinista (NDTA) no es cerrada bajo complementacion, lo
que resulta del hecho de que, a diferencia de los modelos sin tiempo, en los modelos
con tiempo denso el autémata no determinista es més expresivo que el determinista
(DTA). Este hecho imposibilita la verificacion basada en autémata de propieda-
des (seccion 3.2.2), dado que dicha verificacién conlleva la complementacion del
autémata de especificacion de la propiedad.

Se ha argumentado acerca de la naturaleza demasiado restrictiva de DTA, y
la naturaleza demasiado permisiva de NDTA, llevando, en el primer caso, a ser
incapaz de expresar determinadas propiedades, y, en el segundo caso, a un pro-
blema de inclusién de lenguajes no decidible. Intentando resolver las carencias
del autémata temporizado, se han definido un serie de modelos alternativos. De
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especial mencion resultan los modelos que evitan el reinicio explicito de los relojes,
utilizando relojes en el modelo, que o bien estan asociados a estados del modelo
(Raskin y Schobbens, 1997) (se reinician con los estados), o bien estan asociados
a eventos en el modelo (Alur et al., 1999) (se reinician con los eventos). Dichos
modelos, aunque menos expresivos que TA, son cerrados bajo todas la operacio-
nes booleanas. Lo que resta es su uso para la resolucién de problemas reales que
garanticen que la pérdida de expresividad es irrelevante para el &mbito de aplica-
cion. Por ultimo citar (Alur y Henzinger, 1992a), donde el problema se resuelve
s6lo en parte, es decir, aunque la versiéon no determinista sigue siendo no cerrada
para complementacion, se proporcionan versiones deterministas més expresivas,
dotando al autémata de la posibilidad de moverse hacia delante y hacia atras en
el tiempo.

Dada su mayor expresividad, avalada, a su vez, por su aplicacién a casos rea-
les (seccion 3.5), se ha optado por una extension del modelo MUS con tiempo
basada en Timed Automaton. Ademés, los métodos de decisiéon utilizados en la
metodologia SCTL/MUS son métodos basados en verificacion heterogénea; tanto
el algoritmo de model checking como el algoritmo de sintesis incremental operan
sobre el modelo de estados MUS en base a la estructura de la formula a verificar
o sintetizar.

Introducidas las razones que nos han decantado por el paradigma del autéma-
ta temporizado, el objetivo de este capitulo es presentar la extensién con tiempo
MUS-T (Timed Model of Unspecified States) del modelo de estados con subespe-
cificacion MUS (Model of Unspecified States).

A continuacion introduciremos, de manera informal, las diferencias fundamen-
tales entre el modelo MUS y el modelo MUS-T. Para establecer la definicion
formal, en la seccién 6.4 introducimos un conjunto de definiciones preliminares
comunmente utilizadas en las méaquinas de estados con tiempo denso. A conti-
nuacioén, definiremos formalmente la sintaxis de los modelos MUS-T (seccion 6.5)
en forma de sistemas de transiciones etiquetados en un alfabeto de acciones y un
conjunto de valores de verdad; y, después, su seméntica asociada en forma de gra-
fos densos multivalorados (seccion 6.6) que se adecte a la naturaleza ramificada
de SCTL-T. Dado el ambito de aplicacion de los sistemas de tiempo real criticos,
consideramos la reactividad una caracteristica bésica en estos sistemas, que debe-
mos apoyar ofreciendo garantias de avance en el sistema (seccion 6.7). Ademas, en
general, el modelado de un sistema de tiempo real critico conllevara el modelado
de m procesos cooperantes y comunicantes con un objetivo comtn que impone
requisitos funcionales y de tiempo sobre el sistema total. Con tal propoésito, en la
seccion 6.8 se define la composicion de modelos MUS-T que se sincronizan en un
conjunto de acciones, interpretadas como canales de sincronizacion.

6.2 De MUS a MUS-T

El modelo MUS refleja la estructura discreta de un sistema reactivo, es decir,
un conjunto de estados discretos y un conjunto de transiciones. Con el objetivo
de permitir el tratamiento de sistemas incompletos en las primeras fases de di-
seno y el chequeo de consistencia en un ciclo de vida iterativo e incremental, el
modelo MUS permite definir grafos que almacenan los comportamientos identi-
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ficados en un sistema, de forma que comportamientos fuera de los identificados
seran comportamientos subespecificados. Un grafo MUS caracteriza las acciones
y, consecuentemente, las transiciones en el modelo, como posibles, no posibles o
subespecificadas (condicion de especificacion). La condiciéon de especificacion per-
mite registrar la informacién conocida hasta el momento de los comportamientos
exhibidos por el sistema. Un nuevo ciclo en el proceso, cuando supone un incremen-
to en la funcionalidad, se traduce en un cambio en la condicion de especificacion
de los elementos subespecificados del modelo a elementos posibles o no posibles.

BA: botén azicar

BL: botén leche

BA FP: fin preparaci6n

SV: sensor maquina vacia

esperando

aziicarOK

azicar+lecheOK
FP

preparado

Figura 6.1. Modelo MUS de una funcionalidad inicial de la maquina de café.

azicarOK azicarOK

SV BL SV BL
azlcar+lecheOK azlcar+lecheOK
FP FP
preparado preparado

Figura 6.2. Distintas funcionalidades que un formalismo sin control de consistencia per-
mitirfa afiadir al modelo inicial de la figura 6.1.

En el modelo MUS, los estados representan el modo de operacion en que se en-
cuentra el sistema, mientras las transiciones describen las formas en que el control
cambia de un modo a otro. En la figura 6.1 se muestra el modelo MUS con los
comportamientos posibles de una méquina de café. Sin duda, ésta seria la pers-
pectiva de una méquina de estados tipica. Como se muestra en la figura 6.2, seria
factible incrementar su funcionalidad, por ejemplo, permitiendo que se seleccione
primero la leche y después el aztucar. De la misma forma, el disenador podria
optar por anadir en el estado esperando una nueva transicion para el sensor FP
(fin preparacién). Pero, seguramente, en la idea inicial del disenador no estaba la
segunda opcién y si la primera. Con este sencillo ejemplo, vemos como la falta de
especificacion de los elementos de comportamiento en un modelo puede obedecer
a dos causas: o bien los elementos de comportamiento no son posibles, o bien los
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elementos de comportamiento no han sido especificados. En este punto es donde
la idea de condicion de especificacion, como caracterizadora de los elementos en
un modelo de estados, imprime una caracteristica distintiva al modelo MUS.

Dado que en los sistemas de tiempo real criticos la puntualidad de los eventos
caracteriza la correcciéon del sistema, la extension del modelo MUS ha de permitir
el modelado de comportamientos con evoluciéon temporal cuantitativa y no sélo
cualitativa. Los estados y transiciones del modelo MUS capturan toda la infor-
macién discreta de la especificacion actual del sistema, pero no la informacién de
tiempo. Es decir, la nocién de tiempo en el modelo MUS es puramente cualitativa:
existe un orden temporal, pero no una métrica temporal. Como ya hemos mencio-
nado, a la hora de introducir dicha informacién cuantitativa, de la que depende la
correccién de los sistemas de tiempo real, nos basamos en el paradigma del auto-
mata temporizado. Un autémata temporizado representa el tiempo mediante un
conjunto de relojes que evolucionan al mismo ritmo. Los relojes pueden ser even-
tualmente reiniciados en una transiciéon del autémata y, ademas, las transiciones
se asocian a guardas de tiempo que habilitan el cambio de estado. Sin embargo,
mientras las proposiciones atéomicas en un estado de control del automata tem-
porizado son proposiciones ciertas o falsas, en un enfoque iterativo e incremental,
tales proposiciones serén ciertas o falsas en el sistema final, pero en un ciclo de
proceso intermedio cualquier proposiciéon puede ser cierta, falsa o no especificada
(subespecificada).

En consecuencia, MUS-T extiende el modelo MUS con un conjunto de relojes
y predicados de tiempo sobre dichos relojes. Los predicados de tiempo, sobre
los relojes incorporados, se asocian a las acciones definidas en el formalismo MUS.
Dichos predicados o guardas de tiempo permiten fijar la condicion de especificacion
de las acciones (posible, no posible o subespecificada) en funcion del contexto
temporal actual en la evoluciéon del sistema. Dicho contexto, como veremos, esta
marcado por los valores de relojes (interpretaciones) incorporados en el modelo
para registrar distancias temporales.

Pasamos, pues, de un modelo MUS en el que la condicion de especificacion de
un evento o accion (de entre los identificados en el sistema) depende unicamente
del estado en el que reside el sistema, a un modelo MUS-T en el que dicha condicién
depende del “estado” y, adicionalmente, del “tiempo” en el que reside el sistema.

(a) (b)

Figura 6.3. Condiciéon de especificacion cualitativa (MUS) 6.3(a) frente a condiciéon de
especificacion cuantitativa (MUS-T) 6.3(b)

En la figura 6.3, podemos ver dicha diferencia. En el modelo MUS-T, la condi-
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cion de especificacion es cuantitativa, es decir, para una localizacién en el modelo,
la condicién de especificacion de los eventos varia en funcién del contexto temporal
en el sistema. Asi, en el estado s; (figura 6.3(b)), para el contexto temporal C' la
accion a estd subespecificada, mientras que para el contexto temporal C''’ dicha

accién estd prohibida.

SV [t
[ % esperando

' BA [true]
azicarOK
BL [z < 10] {z}
aziicar+lecheOH

FP [z < 10]

preparado

g
‘ BA [z > 10]

esperando
BA [z < 10] {z}
azacarOK
BL [z < 10] {z}
azhcar+lecheOK
FP [z < 10]

preparado

SV [truely

] esperando

BA [z < 10] {=}
BL|[z > 10] {z}

aziicarOK
BL [z < 10
azlicar+lecheOK
FP [x<10]

preparado

Figura 6.4. Modelo MUS-T: estructura discreta -+ informacién de tiempo

En el modelo MUS-T de la maquina de café se especifican los distintos estados
de control del sistema y, adicionalmente, la informacion de tiempo que marca
las transiciones de un estado de control a otro. Asi, en el primer modelo de la
figura 6.4, vemos que una vez seleccionados el aztcar y la leche (poniendo a cero
el reloj z, denotado por {z}), el café se prepara en menos de 10 segundos (FP
[t < 10]). La capacidad de evolucion en funcionalidad en el modelo MUS se
conserva en MUS-T, pero, ademés, se multiplica. Si el control del sistema reside
en la localizacién azicar+lecheOK:

- ;Como se comporta el sistema si llega una senal del sensor SV?
- ;Como se comporta el sistema si le llega la senal del sensor FP en un tiempo

mayor de 10 segundos?

Intentando responder a estas preguntas, podemos ver como la capacidad de
evolucion del sistema a partir de la localizaciéon azacar+lecheOK, que en el modelo
MUS se limita a la especificacion de los comportamientos cuando llegan las senales
de los sensores BL, BA y SV, se multiplica de forma infinita en el modelo MUS-T.
Asi, en el caso limite, podriamos introducir en esta localizacion infinitos compor-
tamientos adicionales, en funcién de cudl sea la senal y del instante temporal en

que dicha senal es recibida.

En la figura 6.4 se pueden observar dos modificaciones que el modelo original
permite realizar en la especificacién. Asi en la especificacion central, se ha de-
cidido especificar la accion BA como posible para aquellos instantes temporales
que cumplan z < 10, quedando subespecificada en otros casos. Ademads, en la
especificacion derecha se ha decidido que si el usuario no presiona el botéon BL
en 10 unidades de tiempo desde la seleccion del aztcar, dicha opcién quedaré
deshabilitada, volviendo al estado esperando.

Bajo este sencillo ejemplo subyace la idea principal en el modelado de sistemas
de tiempo real con maquinas de estados: hay una evolucion discreta (de un modo
a otro), pero también hay una evolucion continua en el tiempo.
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6.2.1 Evolucién discreta

Para dar soporte al modelado de informacién incompleta y a la comprobacién
de consistencia, los eventos temporizados (eventos con informaciéon de tiempo de
ocurrencia) en un estado del modelo MUS-T se pueden caracterizar como posibles
(linea continua), prohibidos o no posibles (sin transicion) o subespecificados (linea
discontinua o ausencia de transicion).

Figura 6.5. Los eventos temporizados en MUS-T
Asi, en la figura 6.5:

- El evento temporizado a[z < 3] es un evento posible que lleva al estado Sy,
y el evento temporizado a[z > 5] esta prohibido en el estado So.

- El evento temporizado b[z > 0] esta parcialmente subespecificado en el es-
tado Sg; es decir, si dicho evento se caracterizase como posible, su estado
sucesor seria Sy.

- El evento a en el estado S; estd totalmente subespecificado para instantes
de ocurrencia que no coincidan con su especificacion posible [z < 2].

(So.a)
...... Posible - Subespecificada ( No posible
a1 - \
3 5

Figura 6.6. Zonas de especificacion para So y a

Por tanto, para cada localizacion y para cada evento identificado en el sistema,
el dominio temporal se puede dividir en tres zonas con distinta naturaleza de
especificacion (figura 6.6 para So y a): la zona posible, la zona no posible y la zona
subespecificada. Para cualquier localizacién del modelo, y para cualquier evento,
las ejecuciones del sistema seguiran las siguientes reglas:

- Si el contexto temporal pertenece a la zona no posible, el sistema no puede
evolucionar (de forma discreta) en dicho evento.

- Si el contexto temporal pertenece a la zona posible, el sistema puede evolucio-
nar (de forma discreta) en dicho evento, pasando el control a la localizacion
sucesora para dicho evento.

- Si el contexto temporal pertenece a la zona subespecificada, el evento tem-
porizado podra ser caracterizado, en una evolucién futura del modelo, como
posible o no posible para dicho contexto temporal.
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(so,z=1) (s, x = 6)

(s;,z=1) (s1,z=1) (s1,2 =6)

Figura 6.7. Comportamiento discreto en MUS-T

En la figura 6.7 se muestran dos ejemplos del modelo de ejecucion discreto para
el modelo MUS-T de la figura 6.5: en una transiciéon discreta, el sistema pasa de
un estado de control a otro en el modelo, conservando el contexto temporal; es
decir, las transiciones discretas son instantaneas. Por tanto, la evoluciéon discreta
en el modelo de ejecucion MUS-T sera idéntica a la definida en el modelo MUS.
Sin embargo, dado que, bajo distintos contextos temporales, un mismo estado
de control puede tener configuraciones de especificacion diferentes, el modelo de
ejecucion se torna en un maquina de estados con un espacio de estados infinito.

6.2.2 Evolucién temporal

En la figura 6.8 podemos ver una representacion de la evoluciéon continua en un
modelo MUS-T. Por evolucién continua entendemos las transiciones temporales
en el modelo de ejecucion. Mientras en la figura 6.7 veiamos las transiciones
discretas que hacen que el modelo de ejecuciéon pase de un estado de control a otro,
mediante una transiciéon continua o temporal el sistema permanece en el mismo
modo, solo produciéndose un incremento temporal 7. Si la evolucion discreta era
finita, aunque sobre un numero infinito de estados, las transiciones temporales
imprimen en el modelo MUS-T una naturaleza infinitamente ramificada.

(so,z=1)

)%

(so,z = 11.35

(so,z = 21.3)

Figura 6.8. Comportamiento continuo en MUS-T

6.3 Algo mas que el control discreto

Una simple comparacién entre las figuras 6.7 y 6.8 nos descubre la asimetria
entre las transiciones temporales y discretas presentadas para el modelo MUS-T:
el conjunto de transiciones temporales continuas en una localizacién del modelo es
independiente del contexto temporal en que se encuentre el sistema, es decir, las
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restricciones de tiempo acompanan a los eventos formando eventos temporizados y
controlan el instante de ocurrencia de las transiciones discretas, pero nada controla
las transiciones temporales, siempre se pueden producir.

Si bien en el modelo de Timed Automnaton (TA) original (Alur y Dill, 1990b),
las restricciones de tiempo s6lo determinan los momentos de ocurrencia de las
transiciones discretas, la variante introducida por (Henzinger et al., 1992b) (Safety
Timed Automaton - STA) generaliza la nocién de control temporizado, de forma
que es posible especificar restricciones de tiempo sobre la evolucion temporal y no
solo sobre la evolucion discreta del sistema. Para ello, STA define invariantes en
los estados de control del modelo. Una invariante es una restriccion de tiempo del
mismo tipo que las utilizadas en las guardas de TA, pero, mientras una guarda se
asocia a una transiciéon discreta y controla el momento en que el sistema puede
evolucionar en dicha transicion, las invariantes se asocian a los estados de control
del TA y permiten controlar cuanto tiempo el sistema puede residir en dicho estado
de control. Dicha variante se ha revelado como mas realista para el modelado de
sistemas de tiempo real, ademés de permitir el tratamiento de urgencia en dichos
sistemas.

En general, las restricciones de avance temporal se han incorporado en los
modelos de tiempo real mediante la utilizaciéon o bien de invariantes o bien de
plazos. Las invariantes caracterizan los estados de una localizacion en los que el
tiempo puede avanzar, mientras que los plazos caracterizan los estados de una
localizacion en los que el avance del tiempo se detiene. En (Bornot y Sifakis,
1997) podemos encontrar un estudio formal sobre el uso de invariantes o de plazos
para la caracterizacion de las condiciones de avance temporal méas habituales en
la practica. El expresar el control sobre el avance temporal de una forma u otra
depende de si deseamos una formulacién positiva o negativa en la especificacién,
pudiéndose considerar la utilizacién de invariantes como una especificacion positiva
(afirmativa) y la utilizacion de plazos como una especificacion negativa.

Dado que en nuestro proceso software incremental se incluyen tanto especifica-
ciones afirmativas como especificaciones negativas, dejando un punto intermedio
para las especificaciones inciertas (subespecificadas), decidimos incorporar en el
modelo los requisitos de avance mediante los dos mecanismos. El objetivo sera
alcanzar un sistema final en el que las invariantes y los plazos se complementen,
de forma que no exista ningin avance temporal que se encuentre subespecificado.

esperando
recibido [z < 5] error [z = 5]
procesando notificando

| Io(esperando): = <5, Ip(esperando): false |

Figura 6.9. Introduccién de control sobre el avance temporal

Siguiendo la filosofia del concepto de invariantes para el control de la evolucién
temporal del modelo, se introducen las invariantes en el modelo MUS-T de una
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forma simétrica a la utilizada en el tratamiento de las acciones temporizadas. Asi,

para cada localizacion del modelo, definimos *:

- Invariante de avance (I,): determina los contextos temporales alcanzables
mediante una transicién temporal.

- Invariante de parada (I,): determina los contextos temporales no alcanzables
mediante una transiciéon temporal.

- Los contextos temporales no incluidos en ninguno de los anteriores seran
contextos temporales en los que el acceso por paso temporal esta subespeci-
ficado.

Para el ejemplo del modelo MUS-T con invariantes de la figura 6.9, podemos
observar como las transiciones temporales posibles y subespecificadas (el ejem-
plo no define invariante de parada) dependen del contexto temporal en el que se
encuentre el sistema (figura 6.10).

(esperando,z = 1)

@
(esperando,z = 1) (esperando,z = 4) (esperando,x = 5)
(esperando,z = 2)
\‘\\:}‘:\S\T =4
e e
(esperando,z = 2) (esperando,z = 5) (esperando,z = 6)

Figura 6.10. Control del progreso del tiempo: dependencia del contexto temporal

Como habiamos anticipado, la introduccién de invariantes permite el modelado
de urgencia. Asi, si en el ejemplo de la figura 6.9 modificamos la invariante de pa-
rada a I,(esperando) : > 5, habremos especificado el evento error como urgente.
En la figura 6.11 se ilustra el uso de las invariantes para el modelado de urgencia.
Una accién se puede diferir (diferible) si, una vez habilitada su ocurrencia, puede
ser relegada por una transicion temporal. Una accién no se puede diferir (inme-
diata) si no puede ser pospuesta por una transiciéon temporal. La introduccion
de tres invariantes hace que la urgencia de una accién en un estado pueda estar
subespecificada.

Hasta aqui hemos conformado el boceto de un modelo MUS-T: los eventos
con su condicion de especificacion temporizada (posible, no posible o subespeci-
ficada), y las invariantes con su condicion de especificacion también temporizada
(de parada y de avance). La dualidad de comportamiento (discreto y continuo)

1T1a definicion de invariantes es ligeramente diferente a la comtinmente utilizada, que especifica
los contextos temporales en los que puede residir un estado de control.
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a: diferible a: diferible a: inmediata
b: diferible subes b: diferible b: inmediata
c: inmediata c: diferible c: inmediata

| Io:z <5, I, x>6 || I,: true, I,: false || Io: x>6,1,: <6 |

Figura 6.11. Invariantes en el modelado de urgencia

en los sistemas de tiempo real lleva a un tratamiento dual del diseno incremental
basado en MUS-T, definiendo similares condiciones de especificacion para ambos
comportamientos.

En las siguientes secciones de este capitulo introducimos la definicién formal
del modelo MUS-T (su sintaxis y su semantica), recogiendo los conceptos infor-
malmente presentados hasta el momento.

Por ultimo, notar que las invariantes introducidas en STA, como un mecanis-
mo para el modelado de los requisitos de avance temporal, presentan desventajas
a la hora de realizar la composicion de modelos, pudiendo llevar a situaciones de
deadlock dificilmente identificables por el disenador. Para salvar dichos problemas
en composicion, se ha introducido una nueva variante del autémata temporizado
TAD —Timed Automaton with Deadlines (Bornot et al., 1997)—; dicha variante
traslada la informacion de urgencia de las localizaciones a las transiciones, reve-
landose como méas composicional.

6.4 Preliminares: relojes, interpretaciones,
predicados de tiempo y estados

Como ya hemos mencionado, el tiempo se modela mediante la incorporacion de
un conjunto finito de relojes C que pueden ser reiniciados en cualquier transicion
discreta del modelo de estados. Todos los relojes progresan a la misma velocidad
(la de un reloj global ficticio) y registran la cantidad de tiempo transcurrido desde
el momento en que son reiniciados. Acorde a nuestro modelado denso del tiempo,
optamos por relojes que toman valores en un dominio R .

DEFINICION 6.1. Interpretacion y vector de interpretaciones Dado un reloj
x € C, definimos la interpretacion de x, representada por (), como el valor actual
de dicho reloj en el sistema:

vz €C— Ry

y el vector de interpretaciones, v(C) € %fc:

7€) = {7(z), Ve e C}

como el vector de valores actuales de todos los relojes en el sistema. En adelante,
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utilizaremos  para referirnos al vector de interpretaciones de los relojes C en el
modelo y «y(z) para referirnos a la componente = de dicho vector.

DEFINICION 6.2. Incremento de una interpretacion. Dado v un vector de
interpretaciones en %fc, y 7 € R4 un avance temporal, definimos vy + 7 como el
vector de interpretaciones tal que (y + 7)(z) = vy(z) + 7, Yz € C.

DEFINICION 6.3. Reinicio de relojes en una interpretacion. Dado v un vector
de interpretaciones en %fc, y A C C un conjunto de relojes, definimos 7, como el
vector de interpretaciones tal que yx(z) =0si x € XA y va(z) = v(x) en otro caso.

Las caracteristicas de tiempo, tales como retardos de propagacion, tiempos de
ejecucién y tiempos de respuesta, se expresan como predicados sobre los valores de
los relojes. Dichos predicados de tiempo no seran mas que guardas e invariantes
de tiempo asociadas a los elementos en un modelo MUS-T (eventos y estados de
control). Una accion posible lo serd bajo una determinada guarda de tiempo;
analogamente, una accién que el disenador ha caracterizado como no posible, lo
serd bajo una guarda de tiempo. Fuera del alcance de dichas guardas, el momento
en que la transiciéon puede ocurrir se encontrard subespecificado.

Para poder definir el modelo MUS-T de un sistema, debemos formalizar los
predicados de tiempo (condiciones sobre los valores de los relojes) que se contem-
plan en el modelo. Un predicado de tiempo serd cualquier combinaciéon booleana
de férmulas atomicas que comparan interpretaciones o diferencias de interpreta-
ciones de los relojes con constantes enteras. En (Alur, 1991) se demuestra que
la incorporacion de condiciones de tiempo més expresivas (z > y + z) no seria
realizable en un autémata con memoria finita, incluso si consideramos un modelo
de tiempo discreto.

DEFINICION 6.4. Predicados de tiempo. Para un conjunto de relojes finito C,
el conjunto ¥(C) de predicados de tiempo 1 se define:

VC)u={x<clz—z'<c|=¢|yp A" |y VvV '}

donde z, ' € C, <€ {<,<,>,>,=},y ¢ € ¥, siendo X el conjunto de los ntimeros
naturales. Por simplicidad, se definen en ¥(C) las constantes:

-true= A >0
Veel

- false= A z<O0.
Veel

DEFINICION 6.5. Satisfaccién booleana de un predicado de tiempo. Bajo
la satisfaccion booleana habitual, diremos que una interpretacion 7 satisface un
predicado de tiempo ¢ € ¥(C) sobre un conjunto de relojes C, si la instanciacion
x — y(x) V & € C cumple la relacion aritmética ¢ (denotado 1(v) = 1). En otro
caso, el predicado de tiempo no se satisface (denotado 1 (v) = 0).

El estado de un sistema es la informacion sobre el pasado del sistema que es
necesaria para determinar su futuro. De esta forma, en los modelos de estados
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sin tiempo, como autématas, sistemas de transiciones etiquetados o méquinas de
estados, se definen los estados. Al incorporar el tiempo a un modelo de estados, el
estado de control o localizacion actual del sistema no es suficiente para determinar
su “estado”, siendo necesario, ademas, “alguna medida” del tiempo en el sistema.
Es por ello que en los modelos de estados con tiempo se suele hablar de modos
o localizaciones para referirnos al estado de control en que reside la maquina de
estados y de estado como la informacién concerniente a la parte de control del
sistema y a dicha medida de tiempo.

DEFINICION 6.6. Estado de un modelo MUS-T. Sea M un modelo MUS-T
con un conjunto de localizaciones S. Un estado de M ser& un par (s,7), donde
s € S es la localizacion en la que se encuentra el control y 7 la interpretacion
actual de todos los relojes € C.

Por tanto, el modelo operacional que le da seméntica serd, o bien un grafo
denso, o bien un conjunto de trazas densas para seméntica lineal, con estados
(s,7) como vértices, donde s marca el estado de control en que reside el modelo,
y 7 la interpretacion actual de los relojes (definicion 6.1).

6.5 Sintaxis

Formalmente, un grafo MUS-T es un grafo (temporizado) multivalorado de
transiciones etiquetadas, definido por la 6-tupla (Sy, S, T, I, A,C) sobre el conjunto
de verdad L3 = {0, £, 1}, donde identificamos:

’ 99
e El conjunto de verdad, £3 = {0, %, 1}, o de condicién de especificacion, que
determina la condicion de especificacion de las transiciones en el modelo.

e Un conjunto finito de acciones o eventos A.

e Un conjunto finito de localizaciones discretas S, que incluye las localizacio-
nes ficticias sumidero subespecificado s; y sumidero no posible s,, (seccion
6.5.2).

e Un conjunto Sy C S de localizaciones iniciales.
e Un conjunto finito de relojes C.
e Un conjunto de transiciones 7':
TCS x A x ¥C) x 2¢° x S

y una funcion CE : T — L3 asignando un valor de verdad (condicién de
especificacion) a las transiciones.

Cada elemento t € T' con CE(t) = 1 define:
(s, < a,gp(s,a),A >,s")

una transicion posible con localizacion origen s, localizacion destino s’, y una
accion guardada posible < a, gp(s,a), A > especificando una accion a € A,
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una guarda g,(s,a) € ¥(C) y un conjunto A C C de relojes que serén reini-
ciados en la transicion. La localizaciéon destino s’ es un a-sucesor posible de
la localizacién origen s.

De forma anéloga, cada elemento t € T' con CE(t) = & define:
(s,< a,gF(s,a),\ >,s")

una transicion parcialmente subespecificada con localizacion origen s, loca-
lizacién destino s’ y una accién guardada subespecificada < a, g’ (s,a), A >.
La localizacion destino s’ es un a-sucesor subespecificado de la localizacion
origen s.

Las transiciones t € T' con CE(t) = 0 definen no transiciones:

(s, < a, gnp(s,a),{} >, snp)
siendo la localizacion sumidero no posible s, su a-sucesor no posible.

e Dos funciones etiqueta I, e I,: S — ¥(C), que asignan a cada localizacion
s€S:

— Una invariante de avance I,(s) que determina las interpretaciones de
los relojes en s alcanzables mediante una transiciéon temporal, de for-
ma, que s6lo son alcanzables temporalmente aquellas interpretaciones
satisfaciendo la invariante de avance.

— Una invariante de parada I,(s) que determina las interpretaciones de
relojes que fuerzan al sistema a realizar una transicién discreta o, si
no, bloquearse en tiempo. No son alcanzables temporalmente aquellas
interpretaciones satisfaciendo la invariante de parada.

6.5.1 Completitud y no solapamiento de condiciones de
especificacion

Como habiamos adelantado informalmente en la secciéon 6.2, las condiciones
de especificacion (para transiciones discretas y para transiciones temporales) en
MUS-T particionan el espacio de interpretaciones en tres subconjuntos (posible,
no posible y subespecificado). Dicha particion es completa y disjunta. Se imponen,
por tanto, las siguientes restricciones de completitud y no solapamiento:

e Completitud:

— Paratodo s € S, a € A, a partir de los conjuntos {gp, }, {gﬁj} y la guar-
da no posible g,;, se construye la funcién etiqueta de interpretaciones
totalmente subespecificadas:

g: (s,0) = ﬂ(\/gpi (s,a)) A ﬁ(\/gﬁj (s,a)) A =(gnp(s, a))

(2

Por tanto, el conjunto de interpretaciones definidas por gp, gnp, 9%, ¥
gl cubren %fc, siendo #C el numero de relojes en C.
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La funcién etiqueta g!(s,a) define, para cada localizacién s y cada
acciéon a, el conjunto de interpretaciones de relojes con un a-sucesor
discreto totalmente subespecificado, definiendo implicitamente la tran-
sicion:
T
(s, < a,g5 (s,a),{} >,s,)

En adelante, denotaremos como gs (s, a) al predicado de tiempo que ca-
racteriza las a-transiciones discretas subespecificadas en la localizaciéon
s, es decir, gs(s,a) = g;(s,a) V g{ (s, a).

— A partir de I, e I, se construye la funcion etiqueta I (invariante sub-
especificada): I(s) = —I,(s) A =1, (s). Por tanto, el conjunto de inter-
pretaciones definidas por I,, I, e I; cubren %fc.

e No solapamiento de guardas e invariantes explicitas en modelo:

— Guardas: A vy € %fc tal que se cumple alguna de las siguientes condi-
ciones:

\/gpi(saa)(v) A gnp(s,a)(y) =1
Vau(s.00) A \af(s,00) =1

gnp(s,a)(7y) A \/gﬁj(s,a)('y) =1

— Invariantes: A v € %fc tal que se cumple I,(s)(y) A L,(s)(y) =1

6.5.2 Localizacion sumidero subespecificado y no posible

Las localizaciones sumidero son el destino ficticio de las “no transiciones” en el
modelo, es decir, las transiciones no posibles y las transiciones totalmente subespe-
cificadas. Sin embargo, su naturaleza es radicalmente distinta en uno u otro caso:
mientras la localizacion sumidero no posible es de crecimiento cero (no es origen
de ninguna evolucién discreta o temporal), la localizacion sumidero subespecifica-
do es de crecimiento maximo (puede ser origen de cualquier evolucion discreta o
temporal).

Conforme a la anterior introduccién informal, definimos la localizacion ss con
las siguientes caracteristicas:

VacA, gl (sy,a) = true

Is(ss) = true
y la localizacion sy,):

VaeA, gup(sn,a)=true

Ip(spp) = true
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6.6 Semantica

A pesar de que el modelo MUS-T basa su definicion en el paradigma de Timed
Automaton, es méas correcto decir que es una versién de su variante ramificada
(Timed Graph). El grafo temporizado (Alur et al., 1993a) define su seméantica
sobre un arbol de estados denso, mientras el autémata temporizado se interpreta
sobre secuencias de estados. Dada la mayor adecuaciéon de la semantica ramificada
a la resolucion del problema de verificacion mediante model checking, definimos una
semantica ramificada para MUS-T que ya habia sido utilizada en el modelo MUS.
Sin embargo, mientras los grafos temporizados son dirigidos por tiempo, MUS-T
define modelos dirigidos por eventos. Sin duda, en el diseno de sistemas reactivos,
caracterizados por su intensiva comunicacién con el entorno, un modelo dirigido
por eventos parece méas adecuado.

La seméantica operacional asocia a un modelo MUS-T un grafo denso multi-
valorado, cuyos vértices son los estados del modelo (informacion de control més
informaciéon de tiempo) y cuyos arcos (multivalorados) son, o bien transiciones
discretas, o bien transiciones temporales.

6.6.1 Estados

El estado de un modelo MUS-T esta completamente determinado por la loca-
lizacion s € S en la que se encuentra el control y la interpretaciéon actual de todos
los relojes v (definicion 6.6).

6.6.2 Transiciones

En su mayoria, los formalismos con seméntica de tiempo denso orientados a
modelo se basan en la suposiciéon de ortogonalidad entre los cambios continuos y
discretos, lo que simplifica de forma dréastica la seméantica subyacente: una ejecu-
cion de un sistema temporizado es una secuencia de pasos que alternan transiciones
de tiempo continuas y transiciones de estado de control discretas:

e Transiciones de tiempo: No producen un cambio de estado de control en el
modelo, sélo varian los valores de los relojes del sistema una cantidad de
tiempo 7 € Ry: (s5,7) = (5,7 + 7).

e Transiciones discretas: Producen un cambio de estado de control en el mo-
delo mediante la aceptacion de un evento a € A. Se trata de una transicién
instantanea que no incrementa los valores de los relojes, so6lo eventualmente
reiniciando un subconjunto A de ellos: (s,7) = (s, 7).

Aunque conservando la misma naturaleza ortogonal (entre transiciones dis-
cretas y temporales) y, como consecuencia de la naturaleza multivalorada de un
modelo MUS-T, las transiciones en el grafo semantico seran transiciones discretas
o temporales con una condiciéon de especificacion: o bien posible (denotadas por
—), o bien subespecificada (denotadas por ~), o bien no posible (denotadas por
). El conjunto de transiciones, 7 C (S x %fc) x (AURG) x L3 x (S % %fc),
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multivaloradas con una condicion de especificacion CE(t) € L3 = {0, 2,1}, seran
las transiciones discretas (etiquetadas en A) definidas explicitamente por T'y CE,

y las transiciones temporales (etiquetadas en %fc) definidas implicitamente por
I, e I,.

DadosESy’yE?Rfc:

e Transiciones discretas t € T, con etiqueta a € A:

— Posible (con CE(t) = 1): Para (s, < a,gp(s,a), A >,s") € T, existe una
transicion discreta posible t = (s,7) = (s',7x), sii gp(s,a)(y) = 1.

— Subespecificada (CE(t) = 1): Para (s, < a,gl(s,a),A >,s') € T, exis-
te una transicion discreta subespecificada t = (s,7) ~» (s',7)), sii
gP(s,a)(y) = 1. Alternativamente, habra una transicion discreta total-

mente subespecificada t = (s,7) > (s,,7) sii g7 (s,a)(y) = 1.

— No transicion (CE(t) = 0): Para (s,< a,gnp(s,a),{} >,snp) €
T, no existe una a-transicion discreta (s,7) - (denotando
t=(s,7) - (Snp,7)) sil gnp(s,a)(y) = 1.

e Transiciones temporales t € 7, con etiqueta 7 € SRfC:

— Posible (con CE(t) =1): Existe una transicion temporal posible
t=(s,7) = (s,7+ 1) sii:
-VOL T <71, (s)(v+T'

) =
— Subespecificada (con CE(t) = %) Existe una transicién temporal sub-

especificada t = (s,7) ~ (s, + ) sii:
-VOL T <7, Ip(s)(y+7") =
-30< 7' <7, Is(s )(’)/—l-T)—l.
— No transicion (con CE(t) = 0): Existe una transicion temporal no posi-

ble (s,7) N (por t = (s,7) 5 (Snp, 7y + 7)) sii:
-3d0< 7' <7, L(s)(v+1") =1

6.6.3 Semantica operacional

Aligual que en el modelo no temporizado MUS, la operacion de una especifica-
cion MUS-T se modelard mediante un grafo de estados que representa su evoluciéon
temporal cualitativa (con las relaciones de orden impuestas en los estados del sis-
tema) y, adicionalmente, su evolucion temporal cuantitativa (con los predicados
de tiempo asociados a las versiones posible, no posible y subespecificadas de las
acciones en los estados de control).

Al incorporar la medida cuantitativa del tiempo en el modelo, ampliamos la
especificacion y subespecificacion del dominio de las acciones (espacial) al dominio
de acciones temporizadas (temporal). Si en el caso no temporizado teniamos una
subespecificaciéon en el dominio del universo de acciones, ahora ademés tenemos
una subespecificacién en el dominio temporal. Una accién podra ser posible, no
posible, o subespecificada en un estado dependiendo del instante temporal del que
se trate, determinado mediante las interpretaciones de los relojes.
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La semantica ramificada se define asociando a cada modelo MUS-T M un grafo
etiquetado denso, Sy = {({(s0,7°)}, ST = {S x %ﬁc}, T,A,C), sobre el conjunto
de verdad L3, siendo:

e {(50,7%)}: El conjunto de estados iniciales; cada estado inicial (sg,7°) se
compone de una localizacién inicial sg € Sp y la interpretacion inicial 7° tal
que Y(z) =0V €C.

e (S x %fc): El conjunto de estados (s,y) definidos en la seccion 6.6.1.

e 7: Conjunto de transiciones, (S x %fc) X (AURL) X L3 x (S x %fc), definidas
en la seccién 6.6.2, que representan la evolucién del sistema mediante pasos
discretos (A) que llevan de un estado de control a otro, y pasos tempora-
les (R4) que incrementan el tiempo de forma sincrona en todos los relojes
definidos en el modelo.

El grafo seméntico definido es el usual en los modelos con tiempo, simplemente
anadiendo un valor de verdad a las transiciones temporales y de control.

Es posible definir la semantica lineal de un modelo MUS-T a partir del grafo
seméantico, de la misma forma que en (Tripakis, 1998). La semantica lineal asocia
a un modelo MUS-T un conjunto de ejecuciones, que no son més que secuencias
finitas o infinitas:

a1

T Qa, T
(50,7°) —o (50,7° +70) = (51,7 = (7° + To)re) —o (51,71 +71) —0 - -

Es decir, una ejecucion sera un camino en el grafo semantico del modelo donde
se alternan transiciones discretas y transiciones temporales con distintas condicio-
nes de especificacion (—€ {—,~,-»1}), de forma que:

e Transiciones temporales consecutivas se concatenan con absorcién por - y
absorcion de posibles por ~», es decir, la concatenacién de transiciones es
equivalente al producto de sus condiciones de especificacion (A). Es decir,
para toda subtraza:

(11,C€1) (12,CE€2) (7r,CER)
(S)’Y) - (S)’Y+T1) - (8)71 +T2)"' - (Sa')/nfl +Tn)

con transiciones solo temporales, el cierre de dicha subtraza seréa:
(r,CE)
(s,7) — (s,y+7)conT= Z Ty CE = /\ CE;

i=1-n i=1--n

e Transiciones discretas consecutivas se separan mediante un paso temporal
7 = 0 con condicién de especificacion 1. Es decir, para toda subtraza:

(al,Cfl) (az,CEz)
(s, — ("v'=wm) — (" 7"%)

con transiciones solo discretas, el cierre de dicha subtraza seréa:

(al,Cé'l) T:O,Cgil (az,CEz)
(377) - (Sla')/l:')/)\l) - (Slafyl) - (8”773\2)
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Al igual que en el diseno de sistemas distribuidos con MUS se pasa de un gran
estado subespecificado a etapas de modelado con menor subespecificacion, en el
modelo con tiempo MUS-T se partird, para cada acciéon, de un conjunto de inter-
pretaciones totalmente subespecificado para, a posteriori, en las sucesivas fases de
diseno, ir especificando las interpretaciones posibles y no posibles, reduciendo asi
el conjunto de interpretaciones subespecificadas.

El modelo MUS-T es una extension conservativa del modelo MUS, ya que las
guardas temporales impuestas sobre las acciones de las localizaciones del modelo
temporizado pueden verse como filtros que prohiben ciertos comportamientos del
modelo no temporizado subyacente. Cualquier propiedad no temporizada satis-
fecha por el diagrama de estados temporizado es satisfecha por el diagrama de
estados sin tiempo subyacente. Lo inverso no es siempre cierto.

Como ejemplo citar el caso de una acciéon con guarda temporal referente a
un reloj del sistema z tal que [0 < 2 < oo]. Mientras que un limite inferior 0
no filtra ninguno de los posibles comportamientos del caso no temporizado, el
limite superior co, anade una condicién de justicia — justice o weak fairness —, ya
que la acciéon no puede permanecer continuamente habilitada sin ser tomada su
transicion.

6.6.4 Nivel de especificacion de estados

DEFINICION 6.7. Estado Especificado. Un estado (s,7) es un estado especi-
ficado sii V a € A la configuracion de tiempo v se encuentra bajo la guardas
especificadas (posibles o no posibles) y bajo las invariantes especificadas (de avan-
ce y de parada), es decir, g,(s,a)(7) V gnp(s,a)(y) = 1 (especificado en control), e
I,(s)(y) V Ip(s)(y) = 1 (especificado en tiempo).

DEFINICION 6.8. Estado No Especificado. Un estado (s,7) es un estado no
especificado sii se encuentra bajo la invariante subespecificada I;(s)(y) =1 vy,
Y a € A, la configuracion de tiempo 7 se encuentra bajo la guarda de tiempo
subespecificada gs(s,a)(y) = 1.

DEFINICION 6.9. Estado Parcialmente Especificado o Parcialmente No Es-
pecificado. Un estado (s,7) es un estado parcialmente especificado o parcialmen-
te no especificado sii:

e da € A, tal que la interpretacion de tiempo v se encuentra bajo la guarda
de tiempo subespecificada, es decir, gs(s,a)(y) = 1 (control parcialmente
especificado),

e 0, la interpretacion de tiempo 7 se encuentra bajo la invariante subespecifi-
cada, es decir, Is;(s)(v) = 1 (tiempo parcialmente especificado).

Por extension, podemos decir que un estado de control s es especificado (no
especificado), si todas sus versiones temporales (s,7v) son estados especificados
(no especificados). En caso contrario, el estado de control s serd parcialmente
especificado o parcialmente subespecificado.
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6.6.5 Modelos MUS-T deterministas

Introducimos en esta seccion los modelos MUS-T deterministas que imponen
restricciones adicionales a un modelo MUS-T genérico.

DEFINICION 6.10. Modelo MUS-T determinista. En general, un modelo de-
terminista es aquél que posee un tnico estado inicial y, ademas, para cada estado
del sistema, si determinamos el préximo evento, el estado sucesor debe estar de-
terminado de forma tunica.

Aplicamos este mismo criterio determinista al modelo MUS-T. Dada una loca-
lizacion del modelo y las interpretaciones actuales de los relojes, si determinamos
el préoximo evento, asi como su instante de ocurrencia, el estado siguiente debe es-
tar determinado de forma tinica. Es decir, un modelo MUS-T M es determinista
sii:

[1] Existe un unico estado de control inicial (#Sp = 1).

2] Vse S, yVacA yG(sa)= {gpi(s,a),gg (s,a)} el conjunto de guardas,

para cualquier vy € %fc, y para todo g; € G(s,a) tal que g;(y) = 1, el estado
de control sucesor s’ es Gnico.

DEFINICION 6.11. Modelo MUS-T de control determinista. Un modelo
MUS-T es de control determinista sii para todo estado de control s en el mo-
delo y para toda accién a, el estado de control s’ del a-sucesor de s, de existir, es
idéntico para todas las posibles configuraciones (s,~) del estado de control s.

Los modelos MUS-T de control determinista contienen un tinico a-sucesor por
cada accién a, es decir, si bien el tiempo puede habilitar o prohibir la ocurrencia
de un evento a, cuando el evento es posible el estado de control sucesor es tnico.

6.6.6 Modelos MUS-T no deterministas

Por contraposiciéon a la definicion 6.10, un modelo MUS-T sera no determi-
nista si V (s,7) € ST y Va € A, pueden existir (s’,v') # (s'',7'"), tal que

(a,CE) oAt (a,C€) 1o P
(s,v) — (s",7") y (s,7) — (s'",y'"). En base a tal definicién un mode-

lo no determinista, con alguna transicion ¢ tal que CE(t) # 0, es implicitamente un

(a,CE)
modelo incompleto. Es decir V (s,7) € ST y ¥V a € A tal que (s,y) — (s',7v"),

1 . o (a,CE)
para CE € {1, 5}, existe, por definicion, (s,7) — (ss,7)

6.7 Requisitos de avance en un sistema
temporizado

En general, los sistemas reactivos se ejecutan de forma continuada, sin una
terminacion previsible; denominamos a esta caracteristica de un sistema reactivo
requisito de avance (progress).
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Las reglas de evolucion del grafo denso Spy (seccion 6.6.2) definen los posibles
comportamientos temporizados legales en el modelo M, pero no tienen en cuenta
los requisitos de avance en el sistema, es decir, no hemos garantizado la progresion,
va sea discreta o temporal, del sistema.

Mientras en el caso de sistemas no temporizados, o en los que se ha abstraido
el tiempo, la garantia de avance coincide con la ausencia de deadlocks, en los
sistemas con tiempo se caracterizan dos clases de requisitos de avance, resultantes
de imponer restricciones sobre el conjunto de transiciones discretas y temporales
(Tripakis, 1998):

e Avance discreto: El nimero de transiciones discretas en una ejecucion es
no finito.

e Avance temporal: Anilogamente, el numero de pasos temporales en una
ejecucion es no finito, pero, ademas, carece de cota superior. Vemos que el
requisito de avance temporal es mas fuerte que su correspondiente discre-
to, ya que no solo impone la existencia (infinita) de pasos temporales, sino
también la divergencia de dichos pasos.

Dado que los requisitos de avance en los sistemas garantizan una minima co-
rreccion, en el capitulo 11 se tratan dichos requisitos para el formalismo MUS-T.

6.8 Composicién

En general, un sistema se modelara como un conjunto de componentes, repre-
sentados por modelos MUS-T, que se ejecutan de forma concurrente y sincroni-
zada. Utilizamos el modelo de concurrencia usual en los sistemas de transiciones
con tiempo: las acciones se entrelazan mientras que el tiempo en ambos sistemas
se solapa (el tiempo transcurre de forma sincrona en todos los componentes del
sistema). La comunicaciéon se modela mediante la sincronizacion de acciones en el
sistema.

Sean dos modelos MUS-T tales que M; = (S, S%, T, I, A*,C?) para i =1,2
con relojes C' y C? disjuntos, donde las acciones de sincronizacién son
Ag = A' N A? y las acciones independientes son Ay = {A' U A%} — Ag. La com-
posicion paralela de My y Ma, M|[As]|Ma, se define como el modelo MUS-T
MMQ = <S(), S, T, I, A, C>, donde:

o A= AlU A? =AU Ag.

e C=ClucC™

e Un conjunto de estados de control S = {s'*?}, con
5172 = (s1,s?) € St x S2.

e Un conjunto de estados de control iniciales

So={s"?€S|s' €S} ys*eSi}.

e Dos funciones etiqueta de invariantes I, I, tales que Vs!*? € S:



6.8. Composicién 95

— Io(s7?) = I (s") A I3 (5%)
— I, (s'%%) = I;(sl) Vv 13(32)
e Un conjunto de transiciones T C S x A x ¥(C) x 2¢ x S,y una funcién
CE : T — L3, tal que:
—Sia€ Ary a € A', para todo t' € T etiquetada con a:
-con CE(tY) = 1, y t* = (s',< a,gp(st,a),A\! >,s’), la transi-
cion t = ((s',5%),< a,gp(s',a),\! >, (s, s%)) pertenece a T', con
CE(t) = 1.
- con CE(t) = %, y tt = (s',< a,gP(s',a),\! >,s''), la transi-
cion t = ((s!,5%),< a, gl (s',a),\! >, (s'’,s%)) pertenece a T', con
- con CE(t') = 0, y t' = (s',< a,gnp(s",0),{} >,5},), la tran-
sicion t = ((st,5%),< a,gnp(st,a),{} >,snp) pertenece a T, con
CE(t) = 0.
— Anélogo para a € Ay y a € A%,
— Sia € A, para todo t' € T, t? € T? etiquetadas con a:
-SiCE(')=1,y CE(t?) =1, con
th=(s',< a,g,(s',a),\' >,s')
t? = (5%, < a,9,(s%,a),\? >,5*")
la transicion:
t=((s",5),< a,g,(s',a) A gy(s?,a), \" U X >, (s*,5?"))
pertenece a T', con CE(t) = 1.
- Si CE(t') =0, 0 CE(t?) =0, con
th=(s', < a,gnp(sl,a),{} >,s}m)
t2 =< 327 < aagnp(32>a)7 {} >7S$Lp)

la transicion

t=((s",5),< a,gnp(s*,a) V gnp(s?,a), {} >, 5np)
pertenece a T', con CE(t) = 0.
- En cualquier otro caso
CE{t'Y)Y=4,yCE{*) =1
CE(t"Yy=1,y CEt*) =1
CE(t')y=1%,yCE(?*) =1

con s, gy € {9,951 ¥
th = (s' <a,g.(s*a),\' >, s')
t? = (5%, < a,gy(s%,a),\* >,5%)
la transicion
t=((s",58%),< a,g.(s",a) A gy(s*,a), \' UX? >, (s'',5%"))
pertenece a T', con CE(t) = 1/2.
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Aunque la anterior es la definicién de composicion més cercana a la usual,
en (Sifakis y Yovine, 1996) se argumenta sobre la necesidad de la definicion de
diferentes tipos de composiciéon entre modelos temporizados, reflejando el distin-
to acoplamiento entre componentes en un modelo real: fuertemente o débilmente
acoplados. Aplicado a nuestro modelo, la, composiciéon “flexible” de menor acopla-
miento seguiria las siguientes reglas:

o I(s72) = I}(s) V I2(s?)

o L(s'2) = I}(s') A I2(s?)

Es decir, el sistema global puede avanzar en tiempo si alguno de los dos compo-
nentes puede avanzar o lo que es lo mismo, un componente puede esperar al otro
aun incumpliendo su invariante de avance. De la misma forma, un componente
solo detiene su avance temporal si el otro componente también lo hace, o lo que
es lo mismo, un componente puede “esperar” aun incumpliendo su invariante de
parada, siempre que el otro componente pueda avanzar.

Igualmente se puede flexibilizar la parte discreta de la composicion:

e Para CE(t') = 0 y CE(t?) = 0, relajando la guarda de la transiciéon com-
puesta a gpp = g,llp A g%p. Una accién es no posible cuando lo es en los dos
componentes.

e Para CE(t') = 1 y CE(t*) = 1, 0 CE(t') = 1, y CE(t?) = 1, definien-
do la condicién de especificacion de la transicién compuesta como posible
CE(t) =1, en vez de subespecificada.

6.9 Traduccién MUS-T a Timed Automaton

Con el objetivo de comparar la complejidad de los métodos de decisién sobre
modelos MUS-T se detalla, en esta secciéon, la traduccion de MUS-T a Timed
Automaton. Sea una modelo MUS-T M = (S,,S,T,I,A,C), la traduccion a un
Timed Automaton pasa por encontrar una estructura, sin comportamientos no
posibles ni comportamientos subespecificados y que, sin embargo, represente toda
la informacién en un modelo MUS-T. Definimos:

e Para todo a € A, las acciones af’ y a®, como sus versiones posible y subes-
pecificada.

e Paratodo s € S, los estados de control s4 y s, las versiones cuya invariantes
son I,(s) y Is(s) respectivamente.

e Para todo par (s#,s%), definimos dos transiciones discretas ficticias T4 y
T9, tales que (s, < T%,I,(s),{} >,5%), (s°,< T4, I,(s),{} >,s%) y, por
tanto, permiten modelar el cambio de la condicién de especificaciéon bajo la
que el tiempo progresa.
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En base a las definiciones anteriores, el Timed Automaton correspondiente al

modelo M, T Ay, serd una estructura:

<SgA,STA,TTA,ITA,ATA,C>

donde T74 C STA x ATA x ¥(C) x 2¢ x ST4 eI esla funcién de etiqueta
invariante de los estados de control ST4, tal que:

e Para todo sp € S°, si' € STA y s5 € S{A
e Paratodos€ S, st ysS € ST4

Para todo a € A, a¥ € ATA y a® € ATA

T(87 < a,gp(S,U/),A >7SI) = { SA:

s4,

(
(
( S
(

S

entonces T'(s, < a, g,(s,a),A >,s') € TTA,

s; € STA con una invariante I74(s,) = true.

<
<

P
,<a ,gp

Para todo (s, < a, gp(s,a),\ >,s’) € T, sea el conjunto:

A
a’’, gp(s,a), A >,5""),
'S

aP,gp s,a),A>,s'"),

(5,a), )
(5,a), )
(s,0),A >,s'"),
(5,a), )

s
5%, < a’,gp(s,a), A >,5"7)}

e Para todo (s,< a,gF(s,a),\ >,s") € T, sea el conjunto:

entonces T'(s, < a, gt (s,a),\ >,s') € TTA.

e Para todo s € Sy a € A, sea el conjunto:

T(s, < a,gsT(s,a),)\ >, 85) = {(SA, < aS,gsT(s,a),)\ >, 8s),
(s%,< a% gf (s,0),A >,5,)}

entonces T'(s, < a, g) (s,a),\ >,s5) € TTA.

e Para todo par (s4,5°):

{(SA, < T5,I,(s), {} >,5%),(s%, < TA,Ia(s), {} >,SA)} eT™A

En base a la traduccién anterior, podemos adelantar, que los métodos de decisiéon
desarrollados, aunque no mas complejos que sus correspondientes sobre Timed
Automaton, operan sobre un espacio de estados de un tamano mayor, resultando,

por tanto, en algoritmos mas costosos.
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6.10 Conclusiones

Con la definiciéon en este capitulo del modelo MUS-T, proporcionamos un for-
malismo de especificacion orientado a modelo para sistemas de tiempo real in-
completos. Tal definicién habilita un modelo de proceso software formal, que es
iterativo en diseno e incremental en funcionalidad. Si bien no recogido en los ob-
jetivos de esta tesis, el modelo proporciona la base para un disefio cooperativo con
varios agentes especificadores, s6lo restando la definicion de las reglas que per-
mitan construir el modelo cooperativo a partir de las vistas que cada uno de los
expertos proporciona del sistema.

Retomamos, como conclusién, la discusiéon sobre el paradigma seleccionado
para la incorporacion de tiempo denso. Si bien hemos seleccionado el Timed Au-
tomaton como base para la extension MUS-T, creemos del todo inmediato la ex-
tension del modelo MUS utilizando un paradigma que utilice relojes asociados a
eventos (Event-Clock Timed Automaton), dado que, cominmente, las propiedades
deseables en un sistema, especificado como un modelo MUS relacionan contextos
temporales asociados a eventos. Sin embargo, como ya hemos mencionado, dicha
extension seria menos expresiva que la proporcionada en este capitulo.



CAPITULO 7

SCTL-T

En este capitulo se presentan las bases formales de SCTL-T (Timed
Simple Causal Temporal Logic), extension con tiempo denso de la ld-
gica atemporizada SCTL. La extension se ha realizado conservando las
caracteristicas principales de la primera: causalidad, simplicidad y natu-
raleza ramificada y multivalorada, e introduciendo la referencia al tiempo
mediante relojes de especificacion con cuantificacion freeze.

7.1 Introduccién

La extension SCTL-T se ha realizado conservando el espiritu de la logica SCTL:
causalidad, simplicidad y naturaleza ramificada y multivalorada.

La principal motivacién que se encuentra detras de la elecciéon de una logica
causal en la especificacion de requisitos es salvar la distancia entre el lenguaje
natural, en el que se expresan los usuarios, y la especificacion formal de los re-
quisitos. La causalidad respeta tres principios fundamentales de la ingenieria de
requisitos: la especificacion es clara para los usuarios, clara para los desarrollado-
res y, por medio de causalidad formal, puede ser analizada formalmente (Moffett
et al., 1996). Las propiedades en SCTL siguen el siguiente patrén causal:

Premisa £ ® Consecuencia

Una propiedad genérica como la anterior establece una condicién causante (pre-
misa), un operador temporal que determina el &mbito de aplicacion de la causa
(®), un cuantificador de camino (E € {V,3}), y una condicién que es el efecto
originado por dicha causa (consecuencia).

Ademas de causal, SCTL es una logica multivalorada. El punto de partida de
las logicas multivaloradas es que no “todo es cierto o falso” (principio de bivalen-
cia). En general, las 16gicas multivaloradas resultan adecuadas para el tratamiento
de la informacién incompleta e inconsistente obtenida en la captura de requisitos.

99
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Desafortunadamente, la investigacién en este ambito es bastante deficiente en re-
sultados tedricos y, especialmente, en herramientas practicas. En concreto, los
valores de verdad en SCTL se refieren a la caracteristica incompleta en la captura
de requisitos. Los valores logicos fuera del principio de bivalencia provienen de la
interpretacion de la logica SCTL sobre modelos MUS (con subespecificacion), y
de la diferencia entre la implicacion y la causalidad. En esta linea, la relacion de
satisfaccion de una formula SCTL sobre un estado de un modelo MUS se define
sobre un conjunto finito de valores de verdad de cardinalidad 6.

Con el objetivo de simplicidad, en la definicion de SCTL se han utilizado
inicamente tres operadores temporales que marcan el ordenamiento temporal de
los estados sobre los que se interpreta la formula: antes, después y a la vez. Asi,
el operador antes (después) permite expresar propiedades que relacionan propo-
siciones sobre un estado del sistema y sus estados predecesores (sucesores), y el
operador a la vez permite expresar propiedades que relacionan proposiciones sobre
un mismo estado.

SCTL-T (Timed Simple Causal Temporal Logic) es una logica de tiempo real
densa, con semantica ramificada, y que puede catalogarse como de tipo explicit
clock. Para expresar restricciones de tiempo, incorpora relojes de especificacion
fijados por cuantificacion freeze, y predicados de tiempo sobre dichos relojes (ver
seccion 2.2.1). Como ya hemos mencionado, las logicas explicit clock permiten
expresar propiedades cuantitativas entre contextos no necesariamente adyacentes.

Con la extensiéon propuesta, las propiedades cuantitativas en SCTL-T presen-
tardn un patrén causal del tipo:

x. Premisa £ ® Consecuencia (f(z))

donde, ademés de la premisa, la consecuencia y el operador temporal, proporcio-
namos una medida de la distancia temporal entre la premisa y la consecuencia. La
consecuencia ha de satisfacerse en un estado cuya distancia temporal, con respecto
al estado en el que se aplica la premisa, cumpla la restriccion de tiempo f(z).

Al igual que SCTL, SCTL-T es una logica temporal causal multivalorada de
tiempo ramificado, conservando los mismos grados de satisfacciéon definidos en
SCTL.

7.2 Valores de verdad en SCTL

En los sistemas clésicos, que utilizan logicas binarias, el grado de satisfaccion
de una propiedad o requisito se reduce a un valor booleano — verdadero o falso. La
logica SCTL, al ser una logica multivalorada donde se ha introducido el concepto de
subespecificacién, permite un mayor refinamiento en estos resultados, ampliando
el abanico de posibilidades a seis, donde cuatro de estos valores son resultados
intermedios entre la plena satisfaccion y la no satisfacciéon de la propiedad. De
esta forma se amplia la expresividad de la logica y se permite la deteccion de
errores en la version actual del sistema e, incluso, errores potenciales, es decir,
errores que se producirian con una determinada evolucién en su diseno.

Desde el momento que una propiedad no ha sido especificada en la version
actual del sistema, su grado de satisfaccion no deberia ser falso, como ocurre en
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las logicas binarias, sino que deberd ser subespecificado ya que, dependiendo de
como evolucione el diseno del sistema, podrd converger en un futuro hacia un
grado de satisfaccion verdadero o falso.

Dentro de estas propiedades subespecificadas, es posible diferenciar, a su vez,
varios grados de subespecificacién, ya que puede que la propiedad se encuentre
parcialmente especificada, es decir, algunos elementos que la componen si estan
plenamente especificados y otros no. El englobar toda esta casuistica bajo un
mismo criterio implicaria una reduccion de la expresividad de la légAica y, por esta

razon, se ha definido un conjunto de valores de verdad Lg = {0, %, %, %, %, 1}. Ls,
ademas de los valores verdadero (1) y falso (0), incluye 4 valores intermedios para

reflejar las siguientes situaciones:

[i] Requisitos potencialmente falsos, o requisitos que no pueden llegar a ser
verdaderos. Su grado actual de satisfacciéon es subespecificado, pero si se
perdiese dicha subespecificaciéon, evolucionaria hacia un grado de satisfaccion
falso.

[7] Requisitos potencialmente verdaderos, o requisitos que no pueden llegar a
ser falsos. Similares a los anteriores, salvo que en este caso al perder subes-
pecificacion se evolucionaria hacia un grado de satisfaccion verdadero.

[5] Requisitos que no pueden llegar a ser falsos ni verdaderos. Estos requisi-
tos no pueden ser estudiados por no satisfacerse su premisa o condicién de
aplicabilidad. Este grado de satisfacciéon recibe el nombre de no aplicable.

[%] Requisitos que podrian llegar a ser falsos o verdaderos ya que estén total-

mente subespecificados y no se tiene ninguna informacion a proposito de su

posterior evolucion.

7.3 Semantica con tiempo de los operadores
temporales

Los operadores temporales en SCTL definen el patron de ordenamiento tempo-
ral entre pares de estados en los que se aplica la premisa y la consecuencia. Dichos
operadores se basan en una semantica orientada a estado o, mas bien, a estados
de control, marcando:

e Operador a la vez (=): Las proposiciones premisa y consecuencia se aplican
a un mismo estado, aquél en que se formula la propiedad SCTL.

e Operador después (= ()): La proposicion premisa se refiere al estado en el
que se aplica la formula SCTL, y la proposicién consecuencia a sus estados
sucesores.

e Operador antes (= (9)): La proposicion premisa se refiere al estado en el
que se aplica la formula SCTL, y la proposicién consecuencia a sus estados
predecesores.

Se trata, pues, de operadores temporales que imponen un patrén en el orden de
los estados del sistema. En la definicion de la extension temporizada de SCTL se
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intenté mantener la misma seméntica, entendiendo ahora por estados los distintos
estados de control definidos en el modelo MUS-T (ver seccion 6.5).

En consecuencia, redefinimos los operadores temporales SCTL para que im-
pongan un patrén de ordenamiento en los estados de control o localizaciones del
modelo MUS-T. Recordamos que, si bien en un modelo MUS los estados de con-
trol se instancian de forma tnica en cada ejecucién, en la extension con tiempo
MUS-T, y como se sigue de la seméntica definida en la seccion 6.6, cada estado de
control tendra un nimero infinito de representantes en funcién del instante tem-
poral (interpretaciones actuales de los relojes). Los operadores temporales en la
version temporizada relacionarin los contextos temporales siguientes:

e Operador después: El operador después relaciona el estado del sistema donde
se aplica con estados accesibles mediante una transicion discreta.

e Operador antes: El operador antes relaciona el estado del sistema donde se
aplica con estados que pueden acceder a dicho estado mediante una transicion
discreta.

e Operador a la vez: El operador a la vez relaciona el estado del sistema donde
se aplica con otras instancias de la misma localizacién.

Cada estado de control se correspondera con un conjunto denso de estados que
comparten dicho estado de control. Desde la perspectiva del control, vemos el
sistema de tiempo real, representado por su modelo MUS-T, como operando en
“modos” y dirigido por eventos. El sistema cambia de un modo a otro cuando
algin evento habilitado dispara su transicién. Si bien el sistema reside en el
mismo modo cuando el tiempo progresa (aunque en un estado diferente), es el
progreso del tiempo el responsable de la habilitacién de los eventos que suponen
el cambio de modo. Dicho evento externo puede ser una senal, el vencimiento de
una temporizacién o el cambio de alguna hipotética variable de estado.

7.3.1 El operador temporal a la vez

En SCTL, el operador temporal a la vez (=) definido por:
¢scrr = P(remisa) = C(onsecuencia)

permite expresar propiedades causales en las que los estados de aplicaciéon de la
premisa P y de la consecuencia C' son el mismo, aquél en el que se aplica la férmula
¢scorr- La verificacion de una propiedad de este tipo en un estado s de un modelo
MUS conlleva la verificacion de P y C' en dicho estado.

A la hora de realizar la extension temporizada del operador a la vez, es necesario
preguntarse si dicho operador debe suponer la verificacion de la premisa y de la
consecuencia en el mismo estado o, por contra, en el mismo estado de control.
Aunque sin duda las dos interpretaciones son validas, hemos considerado que la
segunda es més expresiva y coherente con la interpretaciéon que daremos a los
operadores antes y después.

Renombramos, por coherencia, el operador a la vez a actual, siendo éste un
operador que permite relacionar contextos temporales diferentes en una misma
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localizacion del modelo, aportando las versiones futura (=), pasada (=_) y
presente (=):

S, <8,y >0<sy >
= <8,y >Dh<s,y >
= :<s,7>

relacionando el contexto premisa < s,y > con el contexto consecuencia < s,y' >
(donde v’ = v si 7 = 0), o contextos temporales premisa y consecuencia idénticos
para el caso del operador =-.

Las versiones pasada y futura admiten cuantificacién universal y existencial;
por contra, la version presente es insensible al tipo de cuantificacion, siendo ésta
redundante.

En las figuras 7.1 y 7.2 se representa la nociéon del operador a la vez temporiza-
do en sus dos versiones sobre un grafo semantico MUS-T. Se representan como @,
los estados que marca el operador temporal; y como [ Ids que quedan fuera del
alcance del operador temporal. Se trata de una interpretacién simétrica con res-
pecto a pasado-futuro que también seguiremos para la definicion de los operadores
antes y después temporizados.

Figura 7.2. Operador a la vez sobre el estado (s,z = 4): version pasado

EjeMPLO 7.1. Con esta semantica es posible expresar:

- Simultaneidad:
a=b
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permite especificar que dos acciones a y b se encuentran habilitadas en el
mismo instante temporal.
- Temporizador:

ya V=4 ((y>3)=0)

permite especificar un temporizador: 3 unidades de tiempo después de que
una accién a esté habilitada, estard habilitada, en el mismo estado de con-
trol, la accién b. No obstante, la definicion completa del temporizador b
conllevaria la imposicién de requisitos de urgencia en el estado.
- Urgencia:
0 V=1 ((z <3)=true) A ((z > 3) = false)

donde () denota la ausencia de proposicién y z es un reloj definido en un
modelo MUS-T sobre el que se interpreta la féormula. La féormula permite
especificar invariantes de avance y de parada en un estado.

7.3.2 Los operadores temporales antes y después
temporizados

El operador temporal después (O) de la logica SCTL es un operador temporal
comin a muchas légicas temporales lineales y ramificadas sin nociéon de tiempo
(CTL, PTL). En cuanto a su extension para tiempo real, encontramos dos inter-
pretaciones en las logicas temporales cuantitativas de tiempo denso:

e Dichas logicas se interpretan sobre dominios temporales densos y, por tanto,
el namero de estados no es sélo infinito sino que, ademés, a partir de un
estado cualquiera no se puede decir que exista un tnico estado sucesor. En
consecuencia, algunas logicas (TCTL, RTCTL, XCTL) optan por no utilizar
el operador después definiendo su sintaxis temporal a partir del operador
until (U).

e Una segunda linea de interpretacion, como la utilizada en T, considera el
operador después como un operador que incluye una tnica transicion discre-
ta. De esta forma se redefine la seméntica del operador () atemporizado,
que especifica una unica transicién en el sistema, a una semantica en dos
pasos o transiciones: un paso temporal (considerado ausente si es del tipo
7 = 0) y una transicion discreta de una localizacion a otra del modelo. El
nuevo operador () puede verse, desde el punto de vista de las logicas que uti-
lizan el operador U/, como un operador until de un solo paso. Por otro lado,
L, (Timed Modal Logic (Laroussinie et al., 1995)) distingue explicitamente
las transiciones discretas y temporales, incluyendo operadores de evolucién
temporal (3¢, V¢), y operadores de evolucion discreta: < a > ¢ con cuanti-
ficacion existencial, y [a]¢ con cuantificacion universal sobre transiciones a.
Esta segunda interpretacién, aunque mas fina, respeta las diferentes moda-
lidades de comportamiento en el autémata temporizado, lo que permite la
construccién de féormulas caracteristicas para diferentes tipos de equivalen-
cias y predrdenes.
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Para la extension SCTL-T optamos por la interpretaciéon mas fina que se co-
rresponde con la encontrada en L,, dado que otras interpretaciones pueden ser
alcanzadas con la definicion de macros de operadores y la aplicacion de reglas de
reescritura.

e El operador = (), aplicado sobre un estado (s,7), nos permite establecer
una relacion causal entre estados (s,7v) vy (s’,7’), que respondan a un com-
portamiento operacional MUS-T con el siguiente patrén:

(5,7) 5 (s',7") cony' =

e Anélogamente, el operador = () aplicado sobre un estado (s,):

(s',7") 2 (s,7) cony =7y

Figura 7.3. Operador después temporizado aplicado al estado (s,z = 1)

Figura 7.4. Operador antes temporizado aplicado al estado (s,z = 4)

En las figuras 7.3 y 7.4 se representa la interpretacion de los operadores tempo-
rales antes y después temporizados sobre un grafo seméntico MUS-T. Igualmente,
los estados que marca el operador temporal se representan como ®, y los que que-
dan fuera del alcance del operador temporal como [._Como se sigue de dichas
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figuras, se trata de una interpretacion del pasado totalmente simétrica a la in-
terpretacion de futuro, es decir: el pasado es tan ramificado e infinito ! como el
futuro (ver seccion 7.3.4).

Operadores diferidos

Dado que una de las principales ventajas de una légica temporal, ademas de
su expresividad, es su calidad de concision, es del todo conveniente la definicién
de macro-operadores a partir de los operadores basicos. Como mostraremos en
la seccion 7.10, una amplia gama de operadores usuales en las logicas ramifica-
das se pueden expresar en SCTL-T. Sin embargo, de entre todos los posibles
macro-operadores, resultan de especial interés aquellas combinaciones de operado-
res SCTL-T que permiten relacionar dos estados con estados de control consecu-
tivos, por ser esta la seméntica de la logica atemporizada SCTL.

Con el objetivo de proporcionar una intuicion orientada a estados de control
en el modelo, sugerimos como fundamentales los operadores basicos diferidos, que
relacionan un estado con estados diferidos con respecto a la transiciéon discreta
que produce el cambio de estado de control, es decir, seran la concatenacién de un
operador temporal de paso discreto mas un operador temporal de paso continuo:

/‘E:>OO/‘E:>+
E=0ocE=_

De la misma forma, se podrian definir los macro-operadores obtenidos de
las siguientes combinaciones de paso en el modelo semantico: temporal-discreto-
temporal y temporal-discreto. Sin embargo, no debemos olvidar que las constantes
proposicionales en SCTL-T son acciones que etiquetan las transiciones discretas
del modelo MUS-T sobre el que se interpreta la formula. Por tanto, la aparicion
de una accion a en la premisa de una formula SCTL-T sugiere un paso discreto:
el paso discreto con origen en el estado en el que se evalia la formula y etiqueta-
do con la accién a. Los operadores diferidos, tal como se definen a continuacion,
respetan, por tanto, la intuicién de las proposiciones en la premisa de la férmula.

DEFINICION 7.1. Operadores diferidos. Los operadores bésicos diferidos se ob-
tienen concatenando un patréon de evolucion discreta (O, () y un patron de
evolucion temporal (& =|_), obteniéndose los operadores recogidos en la tabla
7.1.

| | v=0 [ 3=0 | | | V=0 | 3=0 |
V— V— V— V—
V=4 V=0 =0 V=_ V=0 =0
J— q— q— J—
d=4 V=0 I=0 = V=0 =0

Tabla 7.1. Operadores diferidos

Como veremos en el capitulo 9, los operadores diferidos proporcionan una forma
més concisa de expresar las reglas de sintesis en la metodologia propuesta.

lintroduciendo infinitos pasos temporales 7 = 0
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7.3.3 Cuantificacidon

Si bien los operadores temporales marcan el patréon de ordenamiento en los
estados premisa y consecuencia, la cuantificacion delimita el “nivel” de satisfaccion
exigido sobre los estados consecuencia. Incluimos la cuantificaciéon en SCTL-T
como la cuantificacién de camino usual en las 16gicas ramificadas:

e Cuantificaciéon 3: Responde en la légica ramificada tradicional (con biva-
lencia) a la existencia de un camino que satisfaga la formula cuantificada:
propiedad potencial. Aunque la intuicion de la cuantificacion sigue siendo
la misma en una logica multivalorada, la cuantificacién 3 se identifica con el
méaximo grado de satisfaccion de la formula en el dominio de los caminos.

e Cuantificacion V: Responde en la logica ramificada tradicional (con bivalen-
cia) a la satisfaccion de la formula cuantificada en todos los caminos: pro-
piedad inevitable. En una légica multivalorada se identifica con el minimo
grado de satisfaccion de la formula en el dominio de los caminos.

El dominio de la cuantificacion es el conjunto de estados consecuencia (de
aplicabilidad) seleccionados por el operador temporal. En lo referente a este punto,
recordamos que, para el caso del operador después, se realiza una filtracién causal
previa a la cuantificacion de camino. La filtracion causal para el operador después,
introducida en SCTL, restringe los estados sucesores sobre los que se aplica la
consecuencia a aquellos alcanzados mediante una transicion discreta etiquetada
con una acciéon de aplicabilidad. Se definen las acciones de aplicabilidad de una
formula causal, con operador después, como el conjunto de acciones no negadas
incluidas en la parte de la premisa que refiere al estado en que se aplica la formula.

EJeMPLO 7.2. En la figura 7.5 se representa una filtraciéon causal ejemplo en la
que el operador después incluye a en su premisa:

V—
(@ 3=_ b) ¥=0O aAc

Figura 7.5. Operador después temporizado con premisa a aplicado al estado (s,z = 1)

O
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Los cuantificadores de camino A operan sobre los operadores temporales bé-
sicos en la logica. Para un operador temporal ® aplicado a un estado s, y {s,}
el conjunto de estados de aplicabilidad de dicho operador, se definen las versiones
universal (existencial) de ® como la disyuncion (conjuncion) del valor de la conse-
cuencia en cada uno de los estados de aplicabilidad s, modificada por la condicién
de accesibilidad (c) del estado s al estado s,. Dicha condicién de accesibilidad
no es méas que la condicién de especificacion asociada a la transicion.

Asi, para el caso del cuantificador 3:

\/ CeN (¢75a)
{(sa,ce)}

Por tanto, una formula del tipo 3 ® ¢ se satisface (1) en un estado s, sii existe
una transicion con condicion de especificacion c. = 1 a un estado de aplicabilidad
Sq, en el cual la formula ¢ se satisface. Inversamente, la féormula no se satisface
(0), si para todos los estados de aplicabilidad, ¢ no se satisface. Si la férmula no
se satisface, no se satisfard aunque se modifiquen las condiciones de especificacion
de las transiciones a los estados de aplicabilidad.

S S S
1 1 1
! 0 L 0 L 0
2 ' v
] o ]
¢ =1 spp(p—0) ¢p—1 d— 5 snp ¢ —0 =0 sup

Figura 7.6. Ejemplos de un operador temporal con cuantificacién existencial

Algunos ejemplos se muestran en la figura 7.6. El valor de verdad de la cuantifi-
cacion existencial serd 1 en el caso 7.6(a), cualquier evolucion posterior del sistema,
satisfara la formula. En el caso 7.6(b), el valor de verdad sera %, en una evoluciéon
posterior la formula podra satisfacerse o no satisfacerse. Por ultimo, en el caso

7.6(c), la formula no se satisface, ni se satisfard en ninguna evolucién posterior.

Para la cuantificacién universal V:

A eV F (650)
{(sasce)}

Por tanto, una formula del tipo V ® ¢ se satisface (1) en un estado s, sii se
satisface en todos los estados de aplicabilidad con c. € {%, 1}, indicando que la
formula se satisfara en cualquier evolucién futura del modelo. La férmula no se
satisface (0) si el valor de verdad de ¢ es 0 en algin estado de aplicabilidad con
ce = 1, indicando que toda evolucién posterior del modelo producira este mismo
resultado. A diferencia de la cuantificacion universal, si no existen estados de
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S S S
1 1 1
L 0 L 0 L 0
2 2 2
o o o
¢ — ¢ 5 snp(9—>0) ¢ % d—=1 sy b —2 d—=1  spp

Figura 7.7. Ejemplos de un operador temporal con cuantificacién universal

aplicabilidad, o lo que es lo mismo, todos los estados de aplicabilidad son no
posibles, la férmula se satisface.

Algunos ejemplos se muestran en la figura 7.7. El valor de verdad de la cuanti-
ficacion universal sera i en el caso 7.7(a), cualquier evoluciéon posterior del sistema,
no podré satisfacer la formula. En el caso 7.7(b), el valor de verdad sera 1, en una
evolucién posterior la formula podra satisfacerse o no satisfacerse. La férmula se
satisfara, por ejemplo, si la transicién subespecificada pasa a ser una transicion no
posible; por contra, la formula no se satisfara si pasa a ser una transicion posible.
Por ultimo, en el caso 7.7(c), el valor de verdad es %, la férmula no podréa no
satisfacerse en una evolucion posterior. La formula se satisfara si la transicién con
condicion de especificacion subespecificada pasa a no posible, o si pasa a posible y
su estado de aplicabilidad evoluciona a un valor de verdad 1. Asimismo, la férmula

podré pasar a no ser aplicable, si el estado de aplicabilidad evoluciona a un valor
de verdad %

7.3.4 Operadores de pasado

Desde los trabajos en logicas temporales sin tiempo (Lichtenstein et al., 1985;
Kupferman y Pnueli, 1995), se considera aceptado que los operadores temporales
de pasado permiten especificaciones més sencillas y naturales de ciertas propieda-
des; por ejemplo, “si se produce una salida abrupta del sistema, entonces, antes
se ha actualizado el registro del sistema”. Si bien la expresividad de las logicas de
tiempo lineal (con operadores de pasado) es idéntica a las logicas de solo futuro,
en el caso de las légicas ramificadas la expresividad es mayor para aquellas 16gi-
cas que consideran operadores de pasado ramificados, conservando la complejidad
de las logicas ramificadas de solo futuro (Kupferman y Pnueli, 1995). Similares
resultados en cuanto a expresividad y complejidad nos encontramos en las logicas
cuantitativas de tiempo discreto. Sin embargo, cuando nos movemos al campo de
las logicas de tiempo denso la situaciéon varia ligeramente. En dichas logicas, la
incorporacion de operadores de pasado aumenta la expresividad pudiendo definir
un conjunto méas amplio de lenguajes (Alur et al., 1999; Alur y Henzinger, 1992a).

La naturalidad de los operadores temporales de pasado fue motivo suficiente
para su inclusion en SCTL; ademas, si a la naturalidad sumamos la expresividad
adicional obtenida en tiempo denso, hemos dibujado las principales ventajas de tal
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decision. De todas formas, debemos resaltar dos puntos claves en los operadores
temporales basicos en SCTL:

e Ambos operadores son operadores ramificados, es decir, para cualquier punto
de una computacion tenemos un conjunto de posibles sucesores y un conjunto
de posibles predecesores.

e La simetria introducida en el punto anterior se rompe debido a la causali-
dad: solo se realiza cuantificacion dependiente de la premisa en el caso del
operador temporal = ().

7.3.5 En resumen

En las secciones anteriores hemos ilustrado informalmente las ideas que han
marcado la extension de SCTL-T, basicamente en lo que se refiere a la extension
de los operadores temporales con tiempo. Sin embargo, hemos dejado al margen
puntos importantes:

- {Coémo influye la subespecificacion a nivel de accion en el grado de satisfac-
cion de una propiedad SCTL-T?

- ;Como influye la subespecificacion temporal, es decir las invariantes, en el
grado de satisfacciéon de una propiedad SCTL-T?

- {Coémo se miden las propiedades cuantitativas?

Informalmente, la distintas condiciones de especificacion sobre las que opera la
logica definida se traducen en un grafo denso multivalorado, modelo de la férmula.
La verificacion de una formula SCTL-T sobre un modelo MUS-T se corresponde
con la verificacion sobre el grafo denso multivalorado que proporciona la semén-
tica operacional a MUS-T. Por otro lado, la medida de distancias temporales se
realiza incorporando en el modelo MUS-T y, consecuentemente, en su grafo denso
multivalorado, un conjunto de relojes testigo que miden las distancias temporales
a verificar.

En las siguientes secciones responderemos a estas preguntas presentando la sin-
taxis y seméntica completa para SCTL-T. Para tal fin, se presenta a continuacion
el Algebra de Incertidumbre del Punto Medio (IPM) sobre la que se define SCTL.

7.4 IPM: Algebra de Incretidumbre del Punto
Medio

7.4.1 Introduccién a IPM

La formulas SCTL-T se interpretan sobre grafos densos multivalorados en el
conjunto £3 = {0,%,1}. El calculo del grado de satisfaccion de una formula
SCTL-T utiliza, al igual que la légica base SCTL, el algebra IPM (Incertidumbre
del Punto Medio) (Garcia Duque, 2000).
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Tabla 7.2. Operadores en IPM

El dlgebra IPM se define sobre un orden total ({0, 1,1, %,2,1}), y un conjunto
de operadores logicos ({A,V,—}), formando un &lgebra de De Morgan con las

siguientes propiedades (ver tabla 7.2):

- Idempotencia: a Aa=a,aVa=a

- Conmutativo: a Ab=bAa,aVb=>bVa.

- Asociativo: a A (bAc) =(aAb)Aec,aV (bVe)=(aVD) Ve
- Absorcion: aV (aAb) =a,aA(aVh)=a

- Distributivo:

-aAN(bVe)=(aAb)V(aAc)
-aV((bAc)=(aVD) A(aVec)

- Existe un tinico méaximo (1) y un tnico minimo (0), respectivamente tnico
elemento neutro para A y tnico elemento neutro para V.
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Complemento
El complemento — es tnico, con propiedades:

- Involucién: == a =a
- De Morgan: =(aAb)==aV-b y-(aVb)==aA-b
- Antimonotoénico: a < bsii—a>—b

no satisfaciendo las propiedades booleanas:

- Contradiccion: 3a|aA-a#0
- Totalidad: 3a|aV-a#1

Es un reticulo quasi-booleano, o reticulo De Morgan, ya que es un reticulo
distributivo con un operador unario — con propiedades De Morgan, involucién,
antimonotoénico. Es decir, —a es un quasi-complemento de a.

Operacién causal

Se define la operacion interna causal — (tabla 7.2), con las siguientes propie-
dades:

-a—=>(bAc)=(a—=b)A(a—c)
-a—(bVe)=(a—=b)V(ia—c)
- =(a = b) =g (a = —b), s6lo si a — b € {0,1}.

Monotonicidad de A, V, y causal (—)

Se comprueba de la definicién de los operadores A, V y causal (—) sobre los
valores de verdad de la logica que:

- A es mondtono:

a<a' yb<b', entoncesaAb<a'Ab’
- V es mondtono:

a<a' yb<b', entoncesaVb<a'Vb'
- Causal — es monétono:

a<a' yb<b' entoncesa —+b<a' —0b'

La logica SCTL, como ya hemos mencionado, es una logica con cuantificacion
universal implicita, es por esto que no se impone la necesidad de establecer la
dualidad entre las cuantificaciones universal y existencial. Con el objetivo de au-
mentar la expresividad, tanto de SCTL como de SCTL-T, se introduce en esta
tesis la cuantificacion existencial en SCTL. La dualidad clasica entre la cuantifica-
cién universal y existencial se consigue redefiniendo el orden total en SCTL a un
orden parcial.
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7.4.2 Definiciéon alternativa en funcién de un orden parcial

Consideremos la definicion de la logica como una relacién de orden parcial en el

conjunto de verdad {0, 1,%,%,2,1}, en el que 1 y 1 no se encuentran ordenados,

y siendo la operaciéon V el menor limite superior (supremo), y A el mayor limite
inferior (infimo) de los dos elementos en la relacion.

1

No[=)
Lol

0

Figura 7.8. Orden Parcial

Con esta definicion, es necesario introducir los siguientes cambios, que se siguen
del orden parcial en la figura 7.8 y de la definicion de los operadores V y A:

M
<
J

o= =
< > v
L= N[ ) ||
I

PNSCRNNE

. N - y . 1ALl _1
Los cambios respetan la intuicion de la logica. Asi, por ejemplo, para 5 A 5 = 7,

de la interpretacion i, podemos decir que el requisito nunca puede llegar a satis-
facerse; sin embargo, mientras en la definiciéon original su tinica evolucion era a 0,
con el orden parcial definido existen dos posibles evoluciones: no se satisface (0),

o no es aplicable (%), es decir, el requisito no puede llegar a satisfacerse.

La ventaja de la definicién a partir del orden parcial es que, ademas de todas la
propiedades anteriores (con lo que sigue siendo un algebra De Morgan), se cumple
la dualidad:

“(a—=b)=a—-b (7.1)

Con la definicién en funciéon de un orden total (seccion 7.4.1), la equivalencia
7.1 s6lo se cumple cuando el valor de a no es a < %, en cuyo caso, el valor de
verdad del requisito es siempre “no aplicable”. Esta propiedad es imprescindible
para la definicién de la forma normal positiva en SCTL-T.
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Tabla 7.3. Operadores en IPM: orden parcial

La definicion en funcion del orden parcial de los operadores IPM se muestra
en las tabla 7.3. Donde con el orden parcial definido, la operacién interna causal
—, es tal que:

5 (@b)=(aV5)A (((m/\i)V(b/\%)) v ((—u/\%)V(b)))

que podemos simplificar a:

—)(a,b):(avg)/\ ((—u/\%) Vb>

y, por tanto, interpretable como la implicaciéon cuando el requisito es aplicable.



7.4. IPM: Algebra de Incretidumbre del Punto Medio 115

7.4.3 Obtencién de L4 a partir de £;

Tanto el orden total £3 como el orden parcial L son cerrados bajo las ope-
raciones conjuncion (A), disyuncion (V) y complementacion (=). La obtencion
de Lg a partir de L3 se basa en la interpretacion causal de los requisitos bajo la
operacion —. En la figura 7.9 se puede observar la obtencion de Lg a partir de
L3, aplicando el operador causal a un par ordenado (4, 7), donde 4,5 € L3

(1,1)

N

(0,0)

Figura 7.9. Obtencién de L¢ a partir de L3

7.4.4 QOrden en nivel de conocimiento

El orden parcial que define la légica es un orden en el nivel de verdad. Podemos
definir un orden alternativo en nivel de conocimiento <., obteniendo tres niveles
de conocimiento de una formula SCTL-T (figura 7.10):

e {0, %, 1}: Conocemos el grado de satisfaccion de la formula, sea cual sea la

evolucién posterior del modelo.

e {1, 2}: Nivel medio del conocimiento del grado de satisfaccién de la formula
en el modelo. En un modelo obtenido por evolucién del sistema actual, el
valor de verdad [ de la férmula sera % <.l (resp. % <. 1) para el valor de
verdad | (resp. 2).

° {%} Nivel minimo de conocimiento del grado de satisfacciéon de la formula;
no podemos decir nada sobre su grado de satisfaccion sobre el sistema final
sin subespecificacion.

Como se sigue de la figura, el orden <, no es un reticulo, sino un semi-reticulo
completo, dado que para cada par de elementos existe un infimo y, ademas, existe
un minimo (%) Sin embargo, para cada par de elementos, no siempre existe un
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Conocimiento|

1
2

Verdad

Figura 7.10. Representaciéon del orden de verdad y orden de conocimiento

supremo y, ademads, no existe un maximo. Como veremos en el capitulo 10, el
algoritmo de sintesis definido en la metodologia respeta el nivel de conocimiento
de cualquier formula SCTL-T.

Para el orden <. definido, se cumple que los operadores V, A, — y — son
monotonos:

- A es mondtono:

a<c.a' yb<.b' entoncesaAb<.a'Ab’'
- V es mondtono:

a<.a' yb<.b', entoncesaVb<.a'Vb'

Causal — es monétono:

a<.a' yb<.b' entoncesa —b<.a'—b’

- — es monoétono:
a <.bentonces ~a<.—b

7.5 Sintaxis

La logica SCTL-T es una logica de tiempo real de tipo explicit clock que ex-
tiende la logica SCTL sobre un dominio de tiempo denso (%4 ). La definicion de
un requisito SCTL-T establece un Identificador de Requisito Ir € Zg (conjunto
de variables proposicionales de requisito) y su formula SCTL-T asociada:

Ip:=¢, con ¢ € Pscrr T

Siendo A el conjunto de constantes proposicionales de acciéon, O el conjunto de
constantes proposicionales de estado, C el conjunto de constantes proposicionales
de relojes en un modelo MUS-T, £ el conjunto de variables proposicionales relojes
(relojes de especificacion) e Zg el conjunto de variables proposicionales de requisito,
®scorr 7 se define por la gramética:
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(pscrr—1) = ¢cV® oc
| pcI® do

(pc) = eV
| ac A

| feo

| y-dc

| dc N o
| dc Voo
I —¢c

¢SCTL—T

(®) = =
|
|
|
|

donde:

{V, 3} son los cuantificadores de camino propios de la logica ramificada.

®u={=,=1,=>_,= (,= O} es el conjunto de los operadores temporales
lineales actual, antes y después.

0 € O ::= {true | false | 0}, constantes proposicionales de estado, donde §)
denota la ausencia de proposicion, y {true, false} la condicion de accesibili-
dad posible y no posible respectivamente.

a € A, el conjunto de acciones en el alfabeto de un modelo MUS-T.

y. es el cuantificador freeze inspirado en el del mismo nombre propuesto por
(Alur y Henzinger., 1989) que liga un reloj y, al que denominamos reloj
de especificacion (para diferenciarlo de los relojes del sistema), al contexto
temporal local, reinicidndolo. Un reloj de especificacion y € £ no controla el
comportamiento del sistema (como los relojes en el modelo), sino que marca
una restricciéon temporal entre dos contextos temporales del mismo.

1 € U, el conjunto de predicados sobre los relojes freeze de la formula (£)
o los relojes definidos en un modelo MUS-T (C). Dichas restricciones se
definen segun la graméatica ¥(C') (definicion 6.4), donde C' =CUE.

Las formulas SCTL-T son de subespecificacion implicita; los comportamientos
temporizados no explicitados en las férmulas se consideran subespecificados en el
requisito y no son considerados para el cédlculo del grado de satisfaccion en un
modelo MUS-T.

DEFINICION 7.2. Formulas cerradas. Diremos que una férmula SCTL-T ¢ es
cerrada si:
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[1] Toda variable reloj de especificacién y € &£ incluida en un predicado de
tiempo 9, en ¢ ha sido ligada mediante una operacién y. incluida en la
premisa de un operador temporal que incluye 1, en su consecuencia.

DEFINICION 7.3. Férmulas bien formadas. Una férmula ¢ € ®gorp_7 se dice
bien formada si cumple:

[1] ¢ es una formula SCTL-T cerrada.

[2] ¢ no tiene relojes alternantes en tiempo (monodireccional): todos los predi-
cados de tiempo que incluyen un reloj de especificacion y € £ forman parte
de consecuencias en formulas que, o bien solo incluyen operadores de futuro
(= O, =4+), o bien solo operadores de pasado (= (), =_). Esta regla
lleva a una particién de los relojes de especificaciéon en relojes de pasado &,
y relojes de futuro &;.

De ambito especifico para la logica SCTL-T consideramos el punto [2]. Las
férmulas con relojes de especificaciéon no alternantes en tiempo garantizan una
vision del tiempo siempre positiva (bien hacia delante o bien hacia atras), lo que
resulta méas conveniente en especificacion, dado que la direccion de ejecucion vie-
ne determinada por el operador temporal. Desde nuestro punto de vista, la no
alternancia en tiempo no excluye ninguna propiedad util en un sistema y, lejos de
aportar flexibilidad, podria ser una importante fuente de error en las especifica-
ciones.

Se puede ver el tratamiento de los relojes de especificacion en SCTL-T como
una version de Ewvent-Clock timed Automaton (ECA) (Alur et al., 1999), pero
unicamente aplicada a los relojes de especificacién. Los relojes en el conjunto &,
se identifican con los relojes denominados event recording clocks en ECA, y £; con
event predicting clocks.

Por ultimo, citar que la regla [2] no impide combinar operadores de pasado y
futuro en una misma férmula, s6lo restringiendo el uso de los relojes de especifi-
cacién como de sé6lo pasado o de sélo futuro.

Las formulas SCTL-T se pueden clasificar atendiendo al conjunto de operadores
temporales utilizados:

DEFINICION 7.4. Formulas de futuro. Una féormula SCTL-T ¢ es de futuro
estricto si solo incluye los operadores temporales = () y =4. ¢ serd una formula
de futuro no estricto si, ademés, contiene el operador =.

DEFINICION 7.5. Féormulas de pasado. Una férmula SCTL-T ¢ es de pasado
estricto si solo incluye los operadores temporales = () y =_. ¢ serd una formula
de pasado no estricto si, ademas, contiene el operador = .
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7.6 Semantica

SCTL se puede catalogar como una légica ramificada multivalorada y puntual,
y, como tal, se interpreta sobre un grafo de estados. Su extensién temporizada
SCTL-T, de las mismas caracteristicas que la anterior, incorpora requisitos de
tiempo cuantitativos mediante un mecanismo de relojes de especificacion que ope-
ran sobre un dominio denso. Con dicha ampliacion, SCTL-T se interpreta sobre
un grafo denso multivalorado de interpretaciones extendidas con el entorno de la
férmula, que no es més que una extension del definido en la secciéon 6.6 con los
relojes de especificacion.

DEFINICION 7.6. Estado extendido. Un estado extendido serd una 3-tupla
(s,7,(), donde (s,7) € ST es un estado de un grafo seméantico MUS-T y ( su
entorno, tal que:

e s, es un estado de control € S.
[ ]

€ [C — R4 ] es la interpretacion actual de los relojes del sistema.

Y
e ( € [ — R4] es el entorno, o interpretacion de los relojes de especificacion
(€), tal que:

— Evoluciona segtin:

{(s,%o Lo (s, + 1, +7)
(35774.) —-° (8177)\7()

— Se reinicia al aplicar el operador y. en un estado extendido:

y.(s,7,¢) = (5,7, ¢y/0])

Adicionalmente, y como se ha introducido en la seccion 7.3.3, el grado de
satisfaccion de una formula ¢ en un estado (s,7, () dependera de la condicion de
especificacion de la transicion ¢ € T bajo la que hemos alcanzado dicho estado
(condicion de accesibilidad). Anadimos, por simplicidad en la presentacion, un
elemento ¢, € L3 representando dicha condicién de especificaciéon, definiendo, por
tanto, la 4-tupla (s,v,(,ce)-

7.6.1 Grado de satisfaccién

DEFINICION 7.7. Grado de Satisfaccién. Definimos el grado de satisfaccion F:

113
l_: ((I)SCTL_T’ (S x %fc x %fg X ‘63)) — ’66 = {07 757 57 Z;l}

RNy

donde F (¢, (s,7,(, ce)) asigna un valor de verdad € Lg a una féormula ¢ en un
estado (s,7), posiblemente extendido con un entorno ¢, y con condicién de espe-
cificacion, por acceso, ce.
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En la verificacion formal de una férmula SCTL-T en un estado de control
del modelo MUS-T se debera especificar una cuantificacién sobre el conjunto de
estados que se corresponden con dicho estado de control.

Definimos la relacién de satisfaccion a nivel de modelo y de estados de control
de la siguiente forma:

e La relacion de satisfaccion de una propiedad especificada en SCTL-T en un
modelo MUS-T () se define de la forma usual como:

|:M,SU (¢7 M) =r (QS) (30;'70> Coa 1))

e La relacién de satisfaccion de una propiedad especificada en SCTL-T en
un estado de control de un modelo MUS-T, se define mediante dos reglas
de satisfaccion, =y y 3, que, intuitivamente, reflejan el deseo de que la
propiedad se satisfaga por lo menos en un instante, o en todos los instantes
en que el estado de control es alcanzado:

{lzv (¢,5) = AF (¢,(5,7,¢% 1))
':3 (¢78) V F (¢7 (8775C07 1))

La obtencion del grado de satisfaccion () de un requisito SCTL-T sobre un
estado extendido de un grafo semantico se construye por induccion en la estructura
de la férmula a partir de:

Grado de satisfaccion de los predicados de tiempo (seccion 7.6.2).

Grado de satisfaccion de una accion del alfabeto A del modelo (seccion 7.6.3).

Grado de satisfaccion de las constantes proposicionales de estado (seccion
7.6.4).

Operador estados de aplicabilidad con tiempo, y grado de satisfaccion de
formulas causales (secciéon 7.6.5).

Dado que el grado de satisfaccion de una accién del alfabeto en un estado del
modelo MUS-T depende del contexto temporal de dicho estado, definimos una
nueva relacion de satisfaccion sobre acciones con los mismos valores que en el caso
no temporizado {0, %, 1} (seccion 7.6.3). En el caso de requisitos genéricos, las
reglas de la relacion de satisfaccion son las mismas que para el caso no temporizado,
modificando el operador estados de aplicabilidad (seccion 7.6.5) y afiadiendo la

regla del operador freeze.

7.6.2 Grado de satisfaccion de los predicados de tiempo
El grado de satisfacciéon de un predicado de tiempo ¢ € ¥ asigna a cada estado

(s,7,(,ce) un valor de verdad € {0,1}. Dicho grado de satisfaccion F sera la
satisfaccion booleana del predicado de tiempo ) (definicion 6.5):

F (¥, (5,7, C ce)) = ¥(7,0)
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7.6.3 Grado de satisfaccion de acciones

El grado de satisfaccion de una accién a del alfabeto redefine el grado de
satisfaccion de las acciones en SCTL, teniendo en cuenta el valor actual de los
relojes del sistema.

DEFINICION 7.8. Condicién de especificacion de una acciéon. La condicion
de especificacion ¢4 de a € A en un estado (s,7):

1
ca(a, (5,7)) : A x (8 x RE) =+ {0, 5,1}
se define como:

sii gnp(a,s)(y) =1
cala,(s,7)) =

= O

Los tres grados de satisfaccion {0, %, 1} reflejan, respectivamente, las tres po-

sibles condiciones de especificacion para la acciéon a en dicho estado: la accion es
posible, la accién no es posible, o la accion esta subespecificada. Consecuentemen-
te, el grado se satisfaccion de a en un estado (s,7,c.):

F (av (8577 G Ce)) = CA((J,, (377))

7.6.4 Grado de satisfaccion de constantes proposicionales de
estado

Dadas las constantes proposicionales de estado © = {true, false,}, donde:

e (): Denota la ausencia de proposicion. Su grado de satisfaccion es siempre 1.

e true: Denota la proposiciéon de accesibilidad posible. Su grado de satisfaccion
es 1 en un estado si se accede mediante una transicion posible (¢, = 1).

e false: Denota la proposicién de accesibilidad no posible. Su grado de sa-
tisfaccion es 1 en un estado si se accede mediante una transicién no posible
(ce =0).

definimos el grado de satisfaccion de 8 € © en un estado (s,v,(,ce),
F (0, (s,7,¢, ce)), mediante la tabla 7.4.

7.6.5 Grado de satisfaccién de férmulas causales

Redefinicion de los estados de aplicabilidad

El grado de satisfaccion de un requisito SCTL-T que incluya un operador tem-
poral ® conlleva el célculo de los estados de aplicabilidad de dicho operador.
El nuevo operador estados de aplicabilidad (L) se interpretara sobre los estados
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Ce
1(3]0

true | 1 % 0
false | O % 1
0 1111

Tabla 7.4. Grado de satisfaccion de las constantes proposicionales de estado

(extendidos), y su resultado serd un conjunto (casi siempre infinito) de estados
(extendidos) en los que realizar la verificacion. Como se muestra a continuacion,
los estados de aplicabilidad de un estado (s,~,(,¢.) no dependen de la condicion
de especificacion c,.

LUOP) (57,0) = {57, 1) | (5,7, G0) S (51,97,
(",7',¢ ) | (57,0 (s',7',C)

siendo a cualquier acciéon que en su forma positiva se incluya en la parte de la
premisa P aplicable al estado (s,7,(,ce).

Analogamente, para el operador ():
L((()P)(5,%,0) ={(s", 7", ¢\ ) | (5",97,¢) 2 (5,7, 0),
(5756 5) 1 657'5¢) % (5,7, 0)

donde el calculo de los estados de aplicabilidad no incluye filtraciéon causal.

Por ultimo, definimos el operador estados de aplicabilidad para requisitos in-
cluyendo los operadores temporales actual: =, =_ y =

L((=+,P),(5,7.0) ={(s;7". ¢, 1) | (5,7,¢) = (s,7",¢"),
(5,7 ¢" 5 )|(5 7,0~ (s,7',¢")}
L((=-,P),(5,7.0) ={(s,7". ¢, 1) | (5,7",¢") =& (5,7, 0),
(5,7,¢" 5) 1 (5:7",¢") > (5,70}

1
2
L(=,P),(5,7.¢) ={(s7¢D}

Grado de satisfaccion de féormulas causales

Como habiamos adelantado, el grado de satisfaccion de una férmula causal ¢
se calcula a partir del grado de satisfaccion de la premisa en el estado en que se
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formula ¢, y el grado de satisfaccion de la consecuencia en cada uno de los estados
de aplicabilidad modificado por la condicién de accesibilidad. Asi, en base a la
cuantificacion en la formula causal:

e Cuantificacion universal: F (¢1V ® ¢, (s,7,(, ce)) =

- <|_ (¢17 (SafyvC:ce)):/\(_'cei l) vV E (¢2v (Silafyi ,vCi I’cei I))>

i

e Cuantificacion existencial: F (¢13 ® @9, (5,7,(,¢e)) =

- <|_ (¢17 (577;C706)))\/66i "AF (¢2> (Sil;')/i ,7Ci I7cei I)))
siendo (Sl I:’YiI)Ci,)Cei ,) €L (®7¢1)) (&77())2

7.7 Forma Normal Positiva

Diremos que un requisito esta en forma normal positiva si todos los operadores
de negacion estan aplicados directamente sobre las acciones. Dado que en IPM se
cumple la dualidad:

—(a—=b)=a— b

podemos afirmar:

(V@ dr) = 413 ¢ (7.2)
(¢13® h2) = h1V © =g (7.3)

DEMOSTRACION. Expresion 7.2 =(41V ® ¢2) = ¢13 ® —¢y. Para s; denotando
un estado temporizado genérico (s,7, (,ce), y ce(sy) la condicion de especificacion
¢ de dicho estado:

F (Y@ o), s0) = (= (F (d1,50),  J\ —ce(si )V E (2,501)))

s¢"E€EL(se)

== (F(¢1,80,2( J\  —eelse)VE (92,51)))

s¢'€L(se)

== [F@Ls), \ celss) A=t (da,s:))

s¢'€L(se)
=F (13 ® 2, 5¢)

s’ =spara®€{=>y,=_,=},yv' =7 para =
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DEMOSTRACION. Expresion 7.3 —(¢13® ¢2) = ¢1V @ =¢. Anéloga O

La traduccién de un requisito a su forma normal positiva es directa y se describe
en la tabla 7.5.

| ®scri—r | FNP(®scri-7) |

—(pAd") —¢V ¢’
—(pVe") —¢ A =g’
(V@) 3 ® ¢’
(p3® ) PV @ g’
—(z.9) z.(—9)
=(z > ¢) r<ec
=(z > ¢) r<c
=(z < ¢) T >c
=(z < ¢) x>c
=(z = ¢) (x >c)A(x <c)
—true false
= false true
= 0

Tabla 7.5. Forma Normal Positiva

7.8 Grado de satisfaccion de una féormula SCTL-T

Siendo ¢, ¢1, ¢o formulas SCTL-T genéricas, definimos la relacion de satisfac-
cion:
113
R |
) 2 ) 27 47 }

RNy

1
F: (q)SCTL—T X (S X %fc X %ﬁg, {0, 5, 1})> e {0,

como sigue:

1 ¢7 (8777 Ca Ce)) con '(/J ev (SeCCi()H 762)

ii a,(s,7,(,c.)) con a € A (seccion 7.6.3).

iii

) FA(

) F(a,(

) F(8,(s,7,¢,ce)) con @ € © (seccion 7.6.4).
) B (y-6,(s,7,¢ ce)) = F (8, (5,7, Cly/0] ce))
) F (29, (s,7,C c0)) = ~(F (8, (5,7, C, ce)))
) FA(
) F(
) FA(

—

v
v

Vi ¢1 \ ¢27 (3775C7ce)) =F (¢la (S,’Y,C,Ce)) vV E (¢27 (S,’)/,C,Ce))
¢1 A ¢2, (S,’%C,Ce)) =k (¢1; (877’4-706)) A E (¢2, (S,’%C,Ce))

¢1V® ¢27 (87774.706)) =

Vil

viii

i

- (F (¢17 (S,’)/,C,Ce)),/\((ﬁcei I) vV E (¢27 (Silaryi Ivci Ivcei I))))
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con (s;",7',¢ e, ') € L ((®,¢1),(5,7,())>

ix) F (13 ® o, (5,7,(,ce)) =
- <|_ (¢17 (577;C706)))\/06i "AF (QSZ) (Sil;')/i ,7Ci I7cei I)))

con (Sila’)/i,:Ci,;cei I) €L ((®;¢1)) (S>'77C)) 4

DEFINICION 7.9. Satisfaccion. Una formula SCTL-T ¢ se satisface en un estado
(s,7,(,ce) sisu grado de satisfaccion es 1:

- (QS’ (S>’77C;Ce)) =1

DEFINICION 7.10. Satisfactibilidad finita. Una férmula SCTL-T ¢ se dice fini-
tamente satisfactible si existe un modelo MUS-T M y un estado (s,7) de su grafo
semantico asociado Sy, tal que ¢ se satisface en (s,v,( = 0).

Mientras la mayoria de las técnicas formales para requisitos de tiempo real
consideran la verificacion de dichos requisitos como un refinamiento del sistema
que ya ha sido verificado atemporalmente, en nuestro caso, la incorporacion del
tiempo en un sistema atn no totalmente especificado espacialmente puede ayudar
al disenador a descartar ordenamientos temporales que acabaria descartando la
adicion de requisitos de tiempo en el sistema.

7.9 Recursiéon e Instanciacion en SCTL-T

En esta seccion definimos la recursion e instanciacion en SCTL-T. Para ello, en
primer lugar definimos la seméntica global de una férmula SCTL-T sobre un grafo
semantico MUS-T. Por brevedad denotaremos s al estado extendido (s,~,(,ce)
en la definicién 7.6.

7.9.1 Definiciones preliminares

DEFINICION 7.11. Particién ordenada de cardinalidad 6. Sea M un modelo
MUS-T y ST el conjunto de estados de su grafo semantico asociado. En el espacio
de estados ST definimos P® como el conjunto de particiones del espacio de estados
ST de cardinalidad 6. Una particiéon P € P se define como:

P ={(Po,(P)3,(P)1,(P)3,(P)g,(P)i}

DEFINICION 7.12. Particion asociada a ¢. Sea ¢ una formula SCTL-T, defini-
mos la particién asociada a ¢, Py (¢), como una particién € P tal que:

VseST,se(P)sii F(p,s) =i

35/ =spara® € {=4,>_,=} yv' =7 para =

4 Idéntico a 3.
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Es decir, asociamos a cada férmula ¢, una particion del espacio de estados donde
cada subconjunto (P); C ST representa el total de estados con un valor de verdad
i.

DEFINICION 7.13. Inclusién en P%. Dados P,P' € P, definimos la inclusiéon
Cp en el conjunto P® como:

PCpP'sii (PyiC ] (P

i<j<1

donde C es la relacion de inclusion entre conjuntos de estados en el espacio ST y
< es el orden parcial en Lg.

DEFINICION 7.14. Unién e Interseccién en PS. Dados P,P' € PS, definimos
la uni6n Up entre particiones en P% ( PUp P') como:

s € (PUp Pl>]' siij:sup{i,i'|s e(P);ys¢€ <PI>Zr}

Asimismo, dados P, P’ € P%, definimos la intersecciéon Np entre particiones en PO
(Pnp P'):

ENS <Pﬁp Pl>]' sii j = inf{i,i’|s € <P>z y s e <PI>Zr}
siendo inf y sup, respectivamente, el infimo y el supremos en el orden parcial <

sobre Lg.

El conjunto de particiones P8 es un reticulo bajo la relacién de inclusién Cp,
donde para P,P' € P%, el infimo es PNp P, y el supremo es PUp P'. Ademas:

o P, ={(P)y=ST, (P

Vi = {}}, es un minimo en PS.
<i<1

W=

o Pr={(P); ={},(P); =S8T}, es un maximo en P°.
0<i<

o

. . —P
DEFINICION 7.15. Complemento en P°®. Definimos el complemento P entre
particiones en P8 como:

se (P);siis € (P)..
siendo — i el complemento definido en Lg.
7.9.2 Sintaxis y Semantica de la recursién e instanciacién

Sintaxis
Un requisito SCTL-T ser& un conjunto ordenado de declaraciones:

{IO = ¢07"' 7In = ¢n}

Para permitir la instanciaciéon y recursion en las formulas SCTL-T, ampliamos
la sintaxis de la logica (seccion 7.5) con los siguientes elementos en (¢¢):



7.9. Recursién e Instanciacion en SCTL-T 127

(pc) = Ir
| < Ip>

| [I&]

siendo I € Tg un identificador de requisito, y donde:

e [r expresa la instanciacion de la formula ¢, tal que Ir es una variable re-
quisito definida como I := ¢.

e <Ig> y [[Ir] expresan, respectivamente, la recursiéon minima y méxima
de una variable requisito Ir definida como Igr := ¢, siendo la recursiéon
minima el punto fijo minimo del transformador definido por la recursion, y
analogamente la recursiéon maxima.

DEFINICION 7.16. Requisitos cerrados. Diremos que un requisito SCTL-T
{I; := ¢;} es cerrado sii:

[1] Reemplazando todas las instanciaciones I, en las definiciones I; := ¢;, por
la formula SCTL-T ¢; que la define, las formulas {¢;} son cerradas.

[2] Todos los identificadores de requisito I; incluidos en {¢;}, mediante instan-
ciacion (I;) o recursion ([I;]] y < I; >), se encuentran definidos en una
clausula I; := ¢;.

DEFINICION 7.17. Requisitos bien formados. Un requisito SCTL-T {I; := ¢;}
se dice bien formado sii:

[1] {I; := ¢;} es cerrado.

[2] Reemplazando todas las instanciaciones I; en las definiciones I; := ¢;, por
la formula SCTL-T ¢; que la define, las formulas {¢;} son bien formadas.

[3] Todos los elementos I+ en una definicion I, := ¢, se encuentran definidos
en una sentencia I,,: := ¢/, con n' > n.

[4] Todos los elementos < I, >, [ I,/ ]| en una definicion I,, := ¢, se encuen-
tran definidos en una sentencia I,,+ := ¢+, con n' < n.

[5] No existe alternancia de recursiones minimas y maximas, es decir, no existe
una recursion minima bajo una recursion méaxima o viceversa (Alternation
Free).

El punto [5] se ha introducido sélo en aras de la simplicidad del algoritmo
de model checking realizado (nos remitimos a la extensa literatura en u-calculus
(Stirling y Walker, 1991; Liu et al., 1998) como punto de partida para soluciones
sin este tipo de restriccion).
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Semantica

Una declaracion SCTL-T I; := ¢; que incluye una recursion < I; > (o [I;]])
coni < jen ¢;, define el transformador de predicados I; = f(I;), con f el obtenido
reemplazando las instanciaciones por su féormula asociada, y la recursion < I; >
(o [1;]])) por la variable identificador de requisito I;.

Dado el transformador de predicados f : P8 — P%, diremos que f es mondtono
sii:
P Cp P’ implica f(P) Cp f(P')
Si el transformador es monétono, se garantiza la existencia de un punto fi-

jo minimo y un punto fijo méximo (Teorema de Tarski-Knaster (Tarski, 1955)),
siendo:

e Np{Z|f(Z) Cp Z}, el punto fijo minimo.

e Up{Z|f(Z) 2p Z}, el punto fijo maximo.

Una recursién minima (maxima) seré el punto fijo minimo (maximo) del trans-
formador de predicados definido por la recursion I = f(Ig). Con la incorpo-

racion de la instanciacién y recursion, la relacion de satisfaccion de una férmula
€ ®gorr—7 se amplia con los siguientes elementos adicionales:

x) F (Ig,(s,7v,(,ce)) =F (ér, (s,7,(,ce)), con ¢g la incluida en la definicion
IR = ¢R-
xi) B (< Ir>,(s,7,( ce)) =i € Lo | (5,7,0) € <{Np{ZIf(2) Cp Z} >;
Xii) + ([[IR]]) (S>'77C;Ce)) =i€ L | (S>’77C) €< {UP{Z|f(Z) 2p Z} >i

7.9.3 Monotonicidad de transformadores

Vamos ahora a demostrar que los transformadores en SCTL-T son mon6tonos.
Para ello, basta con demostrar, considerando férmulas en forma normal positiva
(seccion 7.7), que los operadores basicos definidos en la légica definen transforma-
dores mondétonos.

Demostramos a continuacion la monotonicidad del transformador

f(2)=¢ 30 2

las demostraciones para los demas operadores son anilogas.

DEMOSTRACION. f(Z) =¢ 3= Z es monétono. Sea P Cp P', para demos-
trar que f(P) Cp f(P'),sea s € ST:

e Sis e (f(P)), entonces F (¢,s) =1y Is' €L (O,¢) tal que ce(s’) =11y
Sl S <P>1

Dado que P Cp P’, podemos afirmar que s'€ (P'); y, por tanto,
s € (f(P)h-
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e Si s € (f(P))z, entonces:

<ce(s’) y

N1

—si (g, )6{2,4 , ds'el (O,9) tal que
s’ € (P)g U (P);.
Dado que P Cp P’, podemos afirmar que s’ € |J (P'); y, por tanto
$<i
(tabla causal), s € | (f(P"))i.
§<i
—si F(¢s)=1, Is' €Ll (O,¢) tal que 2 < ce(
V(s''#s5") el (0,0),s" € U (Pi,oce(s’) <3
z§3
Dado que P Cp P’, podemos afirmar que s’ U (P’) e U(P");

¥y, por tanto (tabla causal), s€ | (f(P’)).
2<i<1

e Los demas casos son analogos y se siguen de la monotonicidad de los opera-
dores A, V, —.

DEMOSTRACION. El transformador f(Z) = -Z no es monétono. Sea
P={s0,0,0,0,0} CP"={0,s,0,0,0,0} (P Cp P'). Entonces, bajo el trans-
formador f(Z) =~Z, f(P) =10, @ 0,0,0,s}y f(P')=1{0,0,0,0,s,0}. Por tanto

P)Zp f(P). O

Dado que bajo la sintaxis SCTL-T las variables requisito no son libres, tal
requisito no se puede expresar en SCTL-T, y las formulas son, por definicién,
sintacticamente monotonas.

7.9.4 Dualidad de recursiones minima y maxima

Demostraremos a continuacion la dualidad de las recursiones minimas y méaxi-
mas:

e "< Ip> = [-Ig]], donde, siendo Ir = f(Ig) el transformador definido
por < Ig> , [[-Ig] define el transformador de predicados —Ir = = f(—IR).

e —[[Ir]] = <—Ig>, donde, siendo Ir = f(Ig) el transformador definido
por [Ir]l , < —Ir > define el transformador de predicados —Ir = = f(—Ig).

DEMOSTRACION. =< Ig > = [[-Ir]. Sea f el transformador de predicados de-
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finido por Ir = f(Ig), y —f el definido por ~Ip = =f(=Ig). Para Z € PS:

s € (=< Ip>);
s €(<Ip>)y;

se({21£(2) Cp Z})i
P

se \U1Z"11(2) cp 2}
P

y como el operador — es antimonotoénico (a < b sii —a > —b):

se (Z" 12" 2,77
P
s € ([~Ir]):
O
DEMOSTRACION. = [Ig]] = < —Igr >. Anéloga. O

En general, dado que los operadores binarios A, V y — son mondtonos, y que
tenemos las dualidades:

—(pV®e) =9I
— (I ) =9 V0"
< Igp> =[~Ig]

e - [[Ig]| =< Ip>

y dado que la féormulas son sintacticamente monoétonas, cada féormula en una re-
cursién minima o maxima es monotona; por tanto, sus transformadores seran
mondtonos, y garantizamos la existencia de un punto fijo minimo y un punto fijo
méaximo (Teorema de Tarski-Knaster (Tarski, 1955)). Ademads, como veremos en
el algoritmo de model checking (capitulo 8), si ST es finito se puede realizar el
computo de forma iterativa.

7.10 Operadores macro en SCTL-T

En esta seccion se ilustra la expresividad y flexibilidad de SCTL-T construyen-
do a partir de sus operadores béasicos un conjunto de operadores macro comtinmen-
te utilizados en otras légicas ramificadas. La flexibilidad de SCTL-T le permitira
adaptarse a las necesidades de cada &mbito de aplicaciéon especifico.

Dado que SCTL-T es una logica de reloj explicito, los operadores macro defini-
dos a continuacién son operadores genéricos que no incluyen referencia al tiempo.

Ademas, el apartado 7.10.2 de esta seccion evalua la expresividad de SCTL-T
comparandola con TCTL ( Timed Computation Tree Logic), T, (Timed p-calculus)
y L, (Timed Modal Logic).
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7.10.1 Operadores macro

Por simplicidad, se pueden definir una amplia gama de macros de operadores
temporales de uso comun en las logicas ramificadas. Asi, bajo los simbolos:

G (it is always Going to be the case), F (at least once in the Future)
- H (it Has always been the case), P (at least once in the Past)
U
U

(Until), S (Since)
w (Weak Until), Sy, (Weak Since)

y siendo A la cuantificacién universal y £ la cuantificacion existencial, definimos
las siguientes correspondencias:

Operadores de futuro:

[Finalmente AF[¢] :

Rar :i=9VV =>4 (VY= O<R>)
[Fihalmente EF[¢):

Reru=¢VI=>, (¢6VvI=>O<R>)
[Globalmente AG[¢]:

Rag i= ¢ AV =4 (6 AV = O[R])
[Globalmente £G[¢]:
Reg i=¢ NI =4 (0AT= O[R])
[Hhsta Alp U ¢']:
Ray =o' V(oAV =4 (' V(@AY= O<R>)))
[Hhsta E[p U ¢']:
Rey :=¢' V(AT =4 (' V(6AT = O < R>)))
[Almenos que Al¢ Uy, ¢']:
Rau, == ¢' V(@AY =1 (' V(6 AY = O[R])))
[ Almenos que E[¢ Uy, ¢'):

Rey,, n=¢'V(eAT =4 (6'V(eAI= O[R])))

Operadores de pasado:

[Finalmente AP[¢]:

Ryp :=¢VV=>_(pvV= () <R>)
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[Finalmente EP[¢]:

Repi=¢vI=_(pvI= () <R>)
[Globalmente AH[¢]:

Ry i= ¢ AV = (9 AY = (IR
[—Globalmente EH[¢]:

Rey n=¢AI=>_ (¢ AT = )R]
[Dbsde A[p S ¢']:

Rus == ¢ V(@AY =_ (' V(e AV = () <R>)))
[Dbsde E[p S ¢']:

Res==¢'V(eAT=>_ (¢’ V(e AT = () <R>)))
[ Almenos que Al S,y ¢']:

Ras, == ¢' V(6 AV =_ (' V(6 AY = (D R])
[—Almenos que £[¢ Sy ¢']:

Res, n=¢'V(oAI=_ (o' V(e AT = ()[R]))

Notar que, en esta traduccion, las formulas 3 = ¢ se interpretan como un
paso temporal que lleva a un estado en el que la formula ¢ se satisface. Tal
interpretacion hace que, por ejemplo, el operador £G[¢] no se corresponda con
la seméantica habitual, en la que existe una ejecucién en la que ¢ se satisface
siempre. El operador £G[¢] indica que existe una traza con pasos temporales y
discretos, en la que todos los estados alcanzables por dichos pasos satisfacen ¢.
La interpretacion continua se puede alcanzar definiendo un operador 3 :>% con
semantica until. Asi, ¢ 3 :>ﬁ{_ @', se satisface si existe un estado alcanzable por
una transicion temporal, tal que ¢’ se satisface y, para todos los estados en dicho
paso temporal se satisface ¢ V ¢'.

pI=>U ' =Ru=9¢'V (pAV =L <R>)

Si bien la inclusiéon V =4 puede parecer en contradicciéon con la semdantica
existencial del operador definido, es consecuencia de que si bien se ha utilizado
una semantica ramificada para el tiempo, éste es determinista.

Asi, en la figura 7.11, si a partir de un estado existe un paso temporal satisfa-
ciendo el until, todas las transiciones temporales lo satisfaran para algin instante
temporal intermedio. Con tal operador, definimos & g”[¢] como:

Regu i= ¢ AI=Y (AT = O Regu]))
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Figura 7.11. Tiempo determinista

7.10.2 Expresividad

Laloégica SCTL-T puede ser comparada, en cuanto a expresividad, con distintas
logicas de similares caracteristicas. Restringiendo el conjunto de valores de verdad
a un conjunto booleano (SCTL-Tyue) vy como se sigue de la traduccion en 7.10.1,
SCTL-Ty,, permite expresar todas las propiedades TCTL. Sin embargo, dado
que SCTL-T, a diferencia de TCTL, permite distinguir de forma explicita las
transiciones continuas y discretas en el modelo, una propiedad del tipo:

G,V:>+ b

no es expresable en TCTL. Podemos afirmar, por tanto, que
LScTL-Tyoo > LTOTL-

Dicha distincion explicita en SCTL-T hace que sea equiparable a L, (Larous-
sinie et al., 1995) . En L,, bajo una interpretacién modal, se incluyen los opera-
dores:

e < a >, [a]: denotando la cuantificacion universal y existencial sobre transi-
ciones discretas a, y, por tanto, equiparables a a V=0 y a 3=(0.

e J ¢,V ¢: denotando la cuantificacion existencial y universal sobre transicio-
nes temporales, y, por tanto, equiparables ) V=, y 0 3=0.

En lo que se refiere a T, se puede afirmar que Lscrr-71,.,, < £1,, dado que
SCTL-T no permite la alternancia de puntos fijos ni la utilizaciéon de variables
requisito libres.

7.11 Conclusiones

En este capitulo se ha definido la logica de tiempo real SCTL-T, tomando su
seméntica en modelos MUS-T. Como se sigue de la definicién en la secciéon 6.6.6,
podemos decir que para un modelo MUS-T no determinista:

5Aunque L, so6lo incluye recursiéon maxima.
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e Una subférmula causal ¢;13 ® ¢, tal que el grafo de satisfaccion de ¢ es 1,
podra cumplirse (1) en el modelo. Sin embargo, nunca podra incumplirse,
dado que siempre es posible construir un modelo MUS-T por evolucion del
modelo MUS-T actual, cumpliendo la cuantificacién existencial en la sub-
férmula.

e Una subférmula causal ¢,V ® ¢, tal que el grafo de satisfaccion de ¢, es
1, podra incumplirse (0) en el modelo. Sin embargo, nunca podré cumplir-
se, dado que siempre es posible construir un modelo MUS-T por evolucion
del modelo MUS-T actual, incumpliendo la cuantificaciéon universal en la
subformula.

Consideraciones similares a las anteriores, se pueden realizar para el resto de
grados de satisfaccion de una férmula SCTL-T sobre un modelo no determinista.

Aunque desde un punto de vista formal se persigue la definicion de logicas lo
maés expresivas posible, desde un punto de vista practico es suficiente con conseguir
una légica que sea capaz de expresar los criterios de correccién del ambito de
aplicacion especifico. Asi, si bien la expresividad es una caracteristica deseable,
ha de ser ponderada por la facilidad de expresion de los criterios de correccion
usuales en la logica bajo consideracion. Si nos movemos al campo de la concision
o naturalidad, se adivina que la logica SCTL-T es sinticticamente méas pesada que
TCTL. Siguiendo a (Stirling y Bradfield, 2001), la sola inclusion de los puntos fijos
explicitos hace, para una gran mayoria, la légica dificilmente comprensible.

Las razones anteriores, aunque de peso a la hora de definir l6gicas “demasiado”
expresivas, pueden ser rebatidas en parte:

e La definicion de operadores macros dependientes del ambito de aplicacion
especifico pueden ocultar la expresividad “innecesaria” en cada caso.

e La definicién de una seméantica lo méas “fina” posible permite la utilizacion
de una misma base formal para objetivos no tan exigentes.

Sin embargo, y aunque es posible ocultar la complejidad sintactica en las férmu-
las SCTL-T proporcionando la naturalidad de otras logicas, la flexibilidad que ello
permite no es sin costo, resultando en algoritmos, que si bien de un orden de
complejidad idéntico a los de otras logicas, se interpreta sobre estructuras con un
numero de estados mayor. Remitimos a la traduccion a Timed Automaton en la
seccion 6.9.
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Apéndices del capitulo

7.A Almacenamiento de Requisitos

Un requisito SCTL-T:

{Io=¢o, -+, In = ¢n}

se almacenara en una estructura de féormulas SCTL-T indexada con los identifica-
dores Ig:

class Requisito {
list<string> identificadores;
dictionary<string, list<constructor _sctlt>>> declaraciones;
list<string> relojes_modelo;
list<string> relojes_futuro;
list<string> relojes_pasado;

donde cada elemento I; en requisito almacenaré la férmula ¢; en notacién inversa,
mediante una lista de constructor _sctlt, siendo constructor _sctlt:

constructor _sctlt:=
Efreeze (reloj)
| Epredicado (predicado)
| Eaccion (accion)
| Ecuantificador (V | 3)
| Eoperador_temporal (= Q | = QO | =+ |=-| =)
| Eoperador _logico (A | V | =)
| ErecursionMin (Ir)
| ErecursionMax (Ir)
| Einstanciacion (Ir)

7.B Algoritmo de requisitos bien formados y
acciones de aplicabilidad

El algoritmo de deteccion de requisitos bien formados (algoritmo 7.1) calcula,
a partir de una estructura de tipo Requisito, si el requisito es bien formado, en
cuyo caso calcula el conjunto de relojes de modelo (C), de futuro (£7), y de pasado

(€7).

El pseudocédigo en 7.2 muestra el computo de las acciones de aplicabilidad
para una formula f.
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Algoritmo 7.1 Deteccién de requisitos bien formados de una estructura Requisito
RBF(string ir, int n, dir op, const tipos relojes)

{

let f=declaraciones.inf(ir);
case f[n]
Efreeze (r): relojes+= (reloj,op);
Epredicado (predicado):
foreach r € predicado do
if (r ¢ relojes) relojes modelo.push(reloj);
else if (relojes(r).inf=ERROR) ERROR _NBF;
else if (relojes(r).inf=F) relojes _futuro.push(reloj);

else if (relojes(r).inf=P) relojes_pasado.push(reloj);
end foreach

Eaccion (accion)= n+=1;
Ecuantificador (c): n+=1;
case f[n]:

= QO | =+:0p=F;

= O | =_:0p=P;

=:o0p="?

end case
n+=1; RBF(R,is,n,op);
foreach r € relojes do

if (op !=7) AND (relojes(r).inf != op)

relojes(r).inf=ERROR;

end foreach ;

n+=1; RBF(R,is,n,? relojes);
Eoperador _logico (ol):

case ol:

AND | OR:
n+=1;RBF(R,id,n,op,relojes);
n+=1;RBF(R,id,n,op,relojes);

NOT:
n+=1;RBF()

end case
ErecursionMin (Ir) | ErecursionMax (Ig):

if identificadores.rank(Ir) > identificadores.rank(ir) ERROR_NBF;
Einstanciacion (Ir):

if identificadores.rank(Ir) < identificadores.rank(ir) ERROR_NBF;
else n=0; RBF(R,Ir,0,0p,relojes);
end case
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Algoritmo 7.2 Calculo de acciones de aplicabilidad para férmula f en FNP

list<string> acciones_aplicabilidad (list<constructor _sctlt> f,int n)
{
let acciones={};
case (f[n])
Eaccion (accion):
case accion:
0, true: acciones.push(A);
return acciones;
false: acciones.clear();
return acciones;
default: acciones.push(accion);
n+=1;
Ecuantificador (&):
n+=2;
acciones.push(acciones_aplicabilidad(f,n));
acciones_ aplicabilidad(n);
Eoperador _logico (ol):
case ol
NOT: n+=2;
AND | OR: n+=1;
acciones.push(acciones_aplicabilidad(f,n));
acciones.push(acciones_aplicabilidad(f,n));
end case
Efreeze (reloj): n+=1;
acciones.push(acciones_aplicabilidad(f,n));
else: n=n+1;
end case
if acciones.empty() then acciones.push(A);
return acciones;
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CAPITULO 8

Model Checking SCTL-T sobre
MUS-T

En este capitulo se presenta un algoritmo de model checking para pro-
piedades especificadas en SCTL-T sobre modelos MUS-T. FEste algo-
ritmo se basa en el concepto de grafo de regiones introducido en (Alur
et al., 1993a). El grafo de regiones es una abstraccion finita, basada en
la equivalencia de regiones, de un modelo de estados denso. Bajo una
equivalencia similar se define el grafo RMUS-T, grafo cociente del mo-
delo MUS-T que, adicionalmente, distingue las distintas condiciones de
especificacion de los estados del modelo subyacente y permite verificar
distancias temporales en el pasado.

8.1 Introduccidén

En cualquier instante de tiempo, el comportamiento futuro de un modelo
MUS-T esta totalmente determinado por su estado de control y las interpretacio-
nes de todos los relojes. El conjunto de comportamientos que un modelo MUS-T
puede exhibir se obtiene del grafo denso de estados (s,v) que da seméntica al
modelo (seccion 6.6). Sin embargo, a la hora de disenar un algoritmo de model
checking para llevar a cabo la verificacion de una propiedad SCTL-T sobre un
modelo MUS-T hay que partir de una premisa fundamental: el namero de estados
a explorar ha de ser necesariamente finito. En consecuencia, la solucién al proble-
ma de verificacion via model checking pasa por obtener una representacién finita
del modelo. El problema de verificaciéon de modelos con un nimero de estados
infinito (o finito, pero de un tamafio inabordable) no es exclusivo del modelado de
sistemas de tiempo real. De hecho, en los mecanismos utilizados en model checking
con tiempo subyace la aplicacion de abstracciones, ya utilizadas en formalismos
sin tiempo (Cousot y Cousot, 1977).

Una abstraccion es, en general, una relacién entre un espacio de estados con-
cretos y un espacio de estados abstracto. Para su aplicaciéon al problema de model

141
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checking, la clave radica en encontrar un espacio de estados abstracto, de forma
que los distintos estados concretos en un estado abstracto no sean distinguibles
desde el punto de vista de la verificacion.

Ilustramos la idea de las abstracciones con el siguiente ejemplo '. Supongamos
dos procesos concurrentes que deben acceder a un recurso compartido. La regu-
lacién de acceso se realiza mediante una variable entera n. Uno de los procesos
accede al recurso cuando n es par y el otro cuando n es impar. Ademas, cuando
los procesos abandonan el recurso compartido, actualizan el valor de la variable n
de una forma conocida.

wait(par(n)=true); wait(par(n)=false);
acceso; acceso;
n=n+1; n=n+1;

La verificacion mediante model checking de la exclusién mutua en el sistema
pasa por verificar un conjunto de estados de tamafo infinito (originado en la varia-
ble n). Pero, sin duda, no todos los estados son desde un punto de vista funcional
distintos; el conjunto de posibles interpretaciones de la variable n puede dividir-
se en el conjunto abstracto de los pares y el conjunto abstracto de los impares.
Ademas, dado que la forma de actualizacion de la variable n es conocida, sabemos
la forma en que la interpretacion abstracta del sistema evoluciona de un conjunto
abstracto a otro.

Nos referimos ahora a un modelo MUS-T M cualquiera, en el que puntos
importantes coinciden con el ejemplo anterior:

e El nimero de estados del grafo semantico Sp¢ es infinito.

e No todos los estados son distinguibles. Dado que las ejecuciones del pro-
grama dependen de las restricciones de tiempo impuestas en las guardas e
invariantes del modelo, s6lo son distinguibles aquellos estados distinguibles
por la gramatica definida para dichas restricciones.

e La forma en que las interpretaciones de los relojes cambian es conocida: todos
los relojes evolucionan al mismo ritmo, y son eventualmente reiniciados en
ciertas transiciones del modelo.

Aunque la idea es sencilla, el problema de encontrar una abstraccion correcta
no es para nada trivial. La primera solucién al problema de model checking con
semantica de tiempo denso la encontramos en los trabajos de (Alur et al., 1993a),
en donde se presenta un algoritmo de model checking para la logica de tiempo real
TCTL sobre un automata temporizado con relojes de valores reales. El avance
crucial radica en que el espacio de estados infinito, resultante de la asignaciéon de
valores a los relojes del sistema, se puede particionar en un espacio cociente finito
mediante una abstraccion definida sobre los valores de los relojes en el autéma-
ta. De esta forma, el dominio de interpretaciones de los relojes se abstrae a un
conjunto finito de clases de equivalencia (con un nimero de elementos infinito) a
los que se denomina regiones de tiempo, tales que las interpretaciones en la
misma region inducen estados que satisfacen las mismas propiedades logicas en

IEl ejemplo es una variante del que se puede encontrar en (Dams et al., 1997).
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TCTL. Posteriormente, dicho resultado fue extendido a la logica T, (Henzinger
et al., 1992b), de la cual TCTL se puede considerar un fragmento. Ademéas del
model checking sobre TCTL y T, la construccién de un espacio cociente finito ha
abierto la resoluciéon de numerosos problemas para modelos de tiempo denso: re-
laciones de orden y equivalencia entre modelos, vacuidad, alcanzabilidad y sintesis
de controladores.

En este capitulo introduciremos, en primer lugar, el concepto de regiones de
tiempo (seccion 8.2); seguidamente, explicaremos las bases teoricas para la cons-
truccion del grafo de regiones RMUS-T (seccion 8.3); y por tltimo, el algoritmo
de verificacion que, aplicado al grafo RMUS-T, puede reducirse al caso no tem-
porizado de verificacién de una formula SCTL sobre un modelo MUS (seccion
8.4).

8.2 Regiones de tiempo (clock regions)

La idea subyacente bajo el concepto de regiones nace de la aplicacion de dos
abstracciones sobre el conjunto de interpretaciones de los relojes definidos en un
modelo.

Una primera abstraccién se basa en que dados dos estados con idéntico estado
de control e interpretaciones v y 7', si las interpretaciones v y v’ coinciden en la
parte entera de cada uno de los valores de todos los relojes y también en el orden
de las partes fraccionarias de ellos, entonces, las ejecuciones que parten de dichos
estados seran similares. Las partes enteras de los valores de los relojes determinan
cuando se cumple o no una restricciéon del modelo en concreto, mientras el orden
de las partes fraccionarias de los relojes permite decidir qué reloj cambiara antes
su parte entera. Esta primera abstraccion nos lleva a un espacio abstracto en
el que el valor exacto de los relojes no es considerado: el espacio abstracto sélo
registra las partes enteras de los relojes y el orden de sus partes fraccionarias. Sin
embargo, el espacio asi obtenido sigue siendo un espacio de estados infinito.

Una segunda abstraccién permite acotar el espacio de estados observando que,
aunque las partes enteras de los valores de los relojes pueden ser arbitrariamente
grandes, una vez superan un cierto valor conocido, el valor de dicha parte entera
no afecta a las evoluciones futuras.

Sea M un modelo MUS-T, se denota ¥, al conjunto de restricciones formado
por las guardas e invariantes de M definidas segun la gramética en la definicion
6.4 2. Asi, por ejemplo, sea M un modelo MUS-T con

Uyy={z=2y>1y>0z<1}

Una vez el valor de z en 7 supera la constante 2, su valor concreto es irrelevante,
dado que nunca va a ser comparado con una constante mayor que 2 (igualmente
para el reloj y y la constante entera 1).

La aplicacién de la primera de las abstracciones sobre el espacio de interpreta-
ciones de los relojes produciria la particion en la figura 8.1(a). La aplicacion de la

2La definicion original en (Alur et al., 1993a) no incluye la diferencia entre relojes, pero el
mecanismo para la solucién del problema es el mismo.
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y A y A
4 i 4
3 : 3
2 2
1 : 1
X X

Figura 8.1. Particion del espacio de estados de las interpretaciones de los relojes, sin
constantes maximas 8.1(a) y con constantes maximas 8.1(b).

segunda abstraccién acota dicha particion, produciendo un espacio abstracto de
dimension finita (figura 8.1(b)).

Esta idea se formaliza definiendo una relaciéon de equivalencia sobre el espacio
de interpretaciones de los relojes. Para cualquier ¢ € R, frac(t) denota la parte
fraccionaria de t y ent(t) la parte entera de ¢t. Para cada reloj z en C, y para cada
par de relojes x, y en C, sea m, el mayor entero no negativo en alguna restriccion
z < cen el conjunto ¥, y m,y el mayor entero no negativo que interviene en
alguna restriccién ¢ — y < ¢ en el conjunto W ,,.

La relacion de equivalencia 22; bajo ¥, se define sobre el conjunto de inter-
pretaciones %fc. Dos interpretaciones son equivalentes, v =, ', si se cumplen las

siguientes condiciones ®:

e Para todo = € C, o ent(y(x)) = ent(y'(x)) , o tanto ent(y(z)) como
ent(vy'(z)) son estrictamente mayores que m,.

e Para todo z,y € C, o ent(y(z) — v(y)) = ent(y'(xz) — v'(y)), o tanto
vy(z) —v(y) como v'(z) —~'(y) son estrictamente mayores que mg,,.

En base a esta relacion de equivalencia, se definen las regiones de tiempo RT
inducidas por un modelo M como las clases de equivalencia de las interpretaciones
de los relojes bajo la relaciéon 22, con constantes m obtenidas de W ,.

Asi, en la figura 8.1(b), correspondiente a un modelo con m, =2, m, =1
Y Mgy = My, = 0, obtenemos un espacio abstracto de 28 regiones de tiempo: 6
puntos (por ejemplo, (0,1)); 14 segmentos (por ejemplo, 0 < . =y < 1) y 8 zonas
(por ejemplo, 0 < z < y < 1). La particion es tal que, para cualquier restriccion
1 en ¥, 0 bien todas las interpretaciones v de una regiéon de tiempo satisfacen
1, o bien ninguna la satisface.

DEFINICION 8.1. Region de tiempo. Cada region de tiempo RT se puede re-
presentar especificando:

3TLa relacion de equivalencia es ligeramente distinta a la original en (Alur et al., 1993a) debido
a la incorporacion de diferencias entre relojes.
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e Para cada reloj x, una restricciéon sobre x de entre las del conjunto:

{z=ngn, —1<x<ngz>my}conn, =01+ ,m,

Un reloj = se dice acotado si n, — 1 < x < ng, 0 ¢ = n,. En otro caso, se
dice no acotado (z > my).

e Para todo par de relojes z, y tales que n, —1 <z <n, yn, —1<y<n,
aparezcan en la definiciéon de la region para algin n, y ny, si frac(z) es
menor, igual o mayor que frac(y), o, equivalentemente, si * — y es menor,
igual o mayor que n, — n,.

e Para todo par de relojes z, y tales que = es un reloj no acotado (z > m;), e
y es un reloj acotado (ny, —1 <y < n, 0y = n,), una restricciéon de entre
las del conjunto:

{2 =Y =Nay,Nay =1 < T =Y <Ny, & —Y > Mgyt
Con Ngy = (Mg —My), -+, Mgy.

e Para todo par de relojes x, y tales que tanto x como y son relojes no acotados,
una restriccion de entre las del conjunto:

{T =y =ngy,Nay =1 < T —Y < Ngy, T —Y > Mgy}

con Ngy =0, -+, Myy.

Una region de tiempo es abierta si no contiene ninguna restriccién del tipo
T = ¢; en otro caso, se dira cerrada. Una region de tiempo se dice final sii, para
todos los relojes z, las restricciones de la region son del tipo > m,. Ademas, una
region de tiempo se dice inicial sii, existe algin reloj x tal que x = 0. El ntimero
de regiones estara acotado por n!-2" - [], .(2m, + 2), donde n es el nimero de
relojes en el sistema (Alur et al., 1993a).

Siendo RT, RT ' dos regiones de tiempo, R7 ' es sucesor (en tiempo) de RT
(RTsuci(RT)), sii para todo vy € RT, existe un 7 € Ry tal que y+7 € RT ',
yy+7' € RTURT' paratodo 7’ < 7. De forma inversa, se define el operador
predecesor en tiempo RTpre,(RT): RT' es predecesor (en tiempo) de RT, sii
para todoy € RT ', existeun 7 € Ry talquey+7€ RT,yy+7' € RT'URT
para todo 7/ < 7.

Observando la figura 8.1(b), la region de tiempo sucesora de una region de
tiempo R7T es aquella region de tiempo que se encuentra primero a partir de una
diagonal x — y = ¢ que parte de algin punto de la region de tiempo original en
direccion positiva. De igual forma para la region de tiempo predecesora, pero con
direccion negativa. Una region de tiempo final no tiene sucesor y una region de
tiempo inicial no tiene predecesor en tiempo.

En el apéndice 8.A se detalla la implementacion realizada para el almacena-
miento de regiones de tiempo, asi como las operaciones RTpre; y R1 suc; sobre
regiones de tiempo.
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8.3 Grafo de regiones RMUS-T

El analisis de modelos con tiempo basado en la relacion de equivalencia definida
pasa por la construccion de un grafo denominado grafo de regiones. El grafo de re-
giones se construye extendiendo la relaciéon de equivalencia en tiempo 2, definida
sobre el espacio de interpretaciones de los relojes, a una relaciéon de equivalencia
= gobre el espacio de estados (s,7) del grafo seméntico. En dicha relaciéon, dos
estados seran equivalentes si sus localizaciones de control son idénticas y las inter-
pretaciones de los relojes son equivalentes bajo la relacién de equivalencia sobre

regiones de tiempo:

(5,7) =2 (s',y)sis=s" yy=y'

~

Basindonos en la relacion de equivalencia 22, construimos un grafo abstracto
RMUS-T, cociente del grafo semantico definido en 6.6.3. El grafo RMUS-T ten-
dré un conjunto finito de vértices a los que denominamos regiones, que incluyen
una regién de tiempo e informacion discreta del modelo, y un namero finito de
transiciones. Las transiciones en el grafo RMUS-T son una abstraccién de las
transiciones 7 C (S x %fc) X (AURL) x L3 x (S x %fc), definidas en la seccién
6.6.2, a (S x RT) x (AU {t}) x L3 x (S x RT), siendo RT las regiones en la
definicién 8.2 y t una etiqueta de paso temporal.

Dado que tanto el nimero de estados de control como el de regiones de tiem-
po es finito, también lo serd el grafo de regiones. A continuacioén se introducen
las caracteristicas de los estados (seccion 8.3.1) y transiciones (seccion 8.3.2) del
modelo abstracto RMUS-T.

8.3.1 Estados interpretados del grafo de regiones

A diferencia de un modelo MUS-T, en el grafo RMUS-T los vértices contendran
estados de control interpretados bajo una region de tiempo. Un estado interpretado
bajo el contexto de una regién de tiempo es un estado de control en el que la
informacién que proporciona la regiéon de tiempo ha permitido seleccionar para
cada accion a la condiciéon de especificacion que rige en dicha region. Dado que
{gp: (5,0), gnp(s,a), gﬁj (s,a), gL (s,a)} son guardas disjuntas que cubren %fc y que
la granularidad de las regiones permite distinguir este tipo de guardas, siempre
regird una y sélo una guarda.

Un estado de control s interpretado bajo la region de tiempo R7T (s®7) define
el conjunto de acciones posibles (Ap), no posibles (Ayp) y subespecificadas (Ag)
en el estado s para la region de tiempo R7. En dicho estado, s®7, las guardas de
las acciones del estado de control s han desaparecido y, ademas, se ha seleccionado
para cada accion del alfabeto A su condiciéon de especificacion actual: posible, no
posible o subespecificada.

Sea un estado s del modelo MUS-T y una region de tiempo R7T bajo ;. Los
conjuntos Ap, Axp v Ag, caracterizando el estado interpretado s®7, se obtienen
aplicando la funcion interpreta(s,RT) (algoritmo 8.1), donde la operacion DBM
representa la region de tiempo como un DBM (apéndice 8.A).

EiempLO 8.1. Asi, por ejemplo, para un modelo MUS-T con una sola accién a y un
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Algoritmo 8.1 interpreta(s,RT)

interpreta(s,RT)
{ /* con s estado de control, y RT regién de tiempo */
Ap:={}; Axp:={}; As:={}

foreacha € A
if (DBM(RT) C DBM(gy,(s,a))) then Ap:=Ap U {a}
else if (DBM(RT) C DBM(gnp(s,a))) then Ayp:=Axp U {a}
else As:=As U {a}
end else
end foreach
return Ap, Anp,As

solo reloj , en un estado de control s1 con gp(s1,a) = (¢ = 3) como unica guarda
posible, gnp(s1,a) = (£ < 3), y gs(s1,a) = (x > 3), podremos tener regiones en el
grafo RMUS-T del tipo:

. sing}, con Ap = {a}, Anp = {}, As = {}.

- s con Ap = {}, Anp = {a}, As = {0
1

} si3<x<4}, con Ap = {}, Anp ={}, As = {a}.

O

Con todo lo expuesto, un vértice o region R del grafo cociente RMUS-T es una
tupla < s®7T RT >, donde RT es una region de tiempo del espacio %ﬁc de las
interpretaciones de los relojes y s®7 es un estado de control de un modelo MUS-T

interpretado bajo dicha region R7, definiendo, por tanto, los conjuntos Ap(s®7),
Anp(sRT), As(s®T) C A.

El estado sumidero subespecificado, ss, es tal que {Ag(s®7) = A, V RT}.
Igualmente, el estado sumidero no posible, s,,, ~es tal que
{ANP(SZLQPT) = A, v RT}

En adelante notaremos, por simplicidad, al par < s®7, RT > como < s, RT >.
Como veremos, los conjuntos {Ap(s®7), Anp(sR7), As(s™7)} definen la condi-
cion de especificacion ¢4 de una acciéon a en una region < s, R7T >.

8.3.2 Transiciones

Mientras en el grafo MUS-T M tenemos acciones y guardas, y una misma
accion puede aparecer en un mismo estado como posible y como no posible, en
el grafo RMUS-T no existen guardas y las transiciones posibles (—), no posibles
(-»), o subespecificadas (~) se etiquetan en el conjunto de acciones A o con una
etiqueta ¢ que indica el progreso del tiempo. En consecuencia, la evolucion de una
region a otra podré responder a un paso temporal ¢ (que modifica la region de
tiempo), o a una accion (€ A) que supone una transicion discreta (de duracion 0)
de un estado de control a otro en el modelo MUS-T.
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Sea una region R =< s, R7T > para un modelo MUS-T M. Las transiciones
que parten de dicha region se definen como:

Transiciones discretas con etiqueta a € A:

e Posible (para t € T con CE(t) = 1). Para t = (s,< a,gp(s,a),\ >,s’),
existe una transiciéon discreta posible:

<5 RT >5<s',R\(RT) >*

sii RT C P(gp(s,a)), siendo P(gp(s,a)) el poliedro definido por la guarda
gp(s,a) (definicion A.1 en el apéndice A).

e Parcialmente subespecificada (para t € T con CE(t) = 3). Para

t=(s,<a,gf(s,a),\ >,s'), existe una transicién discreta subespecificada:
< 8, RT >%<s' R\(RT) >
siit RT C P(gF (s, a)).

e Totalmente subespecificada. Eventualmente, puede existir una transiciéon
discreta totalmente subespecificada:

< 8, RT >w< 55, RT >
siit RT C P9l (s,a)).

e No posible (parat € T con CE(t) =0). Cont = (s,< a, gnp(s,a),{} >, snp),
no existe una a-transiciéon discreta

<5, RT >+ (por < s,RT >%< spp, RT >)
siit RT C P(gnp(s,a)).
Las transiciones discretas, segun las anteriores reglas, definen el operador

Rsucq(R,a), sucesor discreto de una region R mediante una accion a. El ope-
rador Rpre (R, a) de predecesores discretos se define de forma inversa.

Transiciones temporales con etiqueta ¢:

e Si R7T es una region de tiempo final: No existe sucesor temporal.

e Si RT es una region de tiempo no final, puede existir una tnica transicion
temporal, que sera:

— Posible:
< 8, RT >5< s, RTsuc(RT) >

sit RT C (P(La(s))) y BTsuce(RT) € (P(1a(s)))-

4siendo Ry (RT) la operacion sobre DBMs en el apéndice A
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— Subespecificada:
< 8, RT >~< s, RT'sucy(RT) >
sii o bien RT C (P(I;(s))) y RTsuc(RT) ¢ (P(I,(s))), o bien

RT C (P(1u(s))) y RTsuci(RT) € (P(Is(s))).
— No posible:

<8, RT >» (por < s,RT >a< Snp, RT'suci(RT) > )

sit RT C (P(Ip(s))) o RTsuct(RT) C (P(Ip(s))).

Las transiciones de tiempo, segun las reglas anteriores, definen el operador
Rsuci(R), sucesor temporal de una region R. El operador Rpre;(R) de predecesor
temporal se define de forma inversa.

8.3.3 Construccion del grafo de regiones RMUS-T

Dado un modelo MUS-T M, su grafo RMUS-T asociado, R ¢, es una tripla
< SRy, SR, TR >, donde SRy es el conjunto de regiones iniciales; SR el conjunto
de regiones; y TR el conjunto de transiciones, R — R', con una etiqueta €
{(AUt) x L3} que asocia a cada transicion € TR una etiqueta de accion discreta
€ A o una etiqueta de accion temporal ¢ y una condicién de especificacion en
{0, %, 1}. El algoritmo, para el computo de R4, construye el grafo a partir de
las regiones iniciales < s0, RTY > € SRy, donde s¢ € S, y RTO es la region de
tiempo z = 0 para todo = € C.

EsempLo 8.2. En la figura 8.2 se muestra un pequeno ejemplo de un modelo
MUS-T para un interruptor, y su correspondiente grafo de regiones RMUS-T en
la figura 8.3. En el grafo RMUS-T de la figura 8.3, las transiciones posibles se
representan en linea continua y las subespecificadas en linea discontinua.

OFF
botén [z = 1] {z}
botén [x>0] {z}

ON

I,(OFF) : true, I,(OFF) : false
I,(ON):z <1, I,(ON) : 2 > 2

Figura 8.2. Modelo MUS-T de un interruptor
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OFF OFF t OFF t OFF OFF OFF
z=0 0<x<l1 rz=1 1<z <2 r =2 T > 2
botgPotA—<—_boton botdn — ot —botd boten
oté
ON ON t ON t ON
=0 0<z<1[ °° Tor=1 [ 7C Tl<z<?2

\--\:*—- botn. boton -
c s botén
-
Ss

Figura 8.3. Modelo RMUS-T del modelo de la figura 8.2. La etiqueta t denota una
transicion temporal

8.4 Model Checking SCTL/MUS-T

El algoritmo de model checking desarrollado calcula el valor de verdad de un
requisito:

{IO = ¢07"' 7In = ¢n}

en una region del grafo de regiones R. Dada la relacion de satisfaccion definida
para SCTL-T, el algoritmo de model checking operara sobre triplas < s, RT,ce >,
donde ¢, es la condicion de especificacion bajo la que < s, RT > es accesible. Deno-
taremos por R a la region ampliada con la condicion de accesibilidad < s, RT, ¢, >,
y ce(R) a la condicion de especificacion de la region R.

Definimos el grado de satisfaccion, G'S, de una formula ¢ € ®gorp 7 en una
region R € SR por:

GS : (‘I’SCTL—T,SR X /:3) — /:6 = {0, ,1}

)

DO | =)
| o

1
727

RNy

Las relaciones de satisfaccion, definidas en 7.6.1 para un requisito SCTL-T, se
traducen a relaciones de satisfaccion sobre el grafo RMUS-T como sigue:

Easy (IR, M) = GS(Ig, < 50, RT°,1>).

':v (IR,S) = /\ GS(IR,<S,R,1>)
<s,R>

':3 (IR,S) = \/ GS(IR,<S,R,1>)
<s,R>

siendo < s,R7T >€ SR, cualquier region del grafo de regiones con estado de
control s.

Para un modelo MUS-T M, trasladamos las definiciones en la secciéon 7.9.1,
para particiones de cardinalidad 6 en el espacio ST, a particiones del espacio de
regiones SR. Es decir, para cualquier formula SCTL-T ¢, definimos la particiéon
Ppri(¢) del espacio SR asociada a ¢, donde regiones en el elemento (P); de la
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particion se corresponden con las regiones del grafo en las que la férmula ¢ tiene
un valor de verdad 7 € Lg.

En una estrategia global para el model checking, la evaluacion del valor de
verdad de una formula ¢ en una region R calcula la particion Pay(¢) del espacio
de regiones asociada a ¢ y devuelve el valor de verdad i tal que R € (P);. Las
estrategias globales llevan a computaciones innecesarias en el espacio de regiones,
dado que, para computar el valor de verdad en R, no es necesario explorar nor-
malmente todo el grafo de regiones. Por contra, los algoritmos locales trabajan
bajo demanda en la estructura de la féormula, sé6lo evaluando las partes del grafo
necesarias para conocer el valor de verdad en R. Ademas, las estrategias locales
permitirian la computacion del grafo de regiones RMUS-T al vuelo, como en el
algoritmo desarrollado en (Sokolsky y Smolka, 1995).

Como veremos, el algoritmo desarrollado, aunque computando el grafo de re-
giones a priori, sigue una estrategia local, lo que reduce la exploracion del grafo de
regiones RMUS-T al fragmento necesario para computar el grado de satisfaccion
de la formula. Ademés, una estrategia local permite el computo de contraejemplos.

En las siguientes secciones se presentan las operaciones en el grafo RMUS-T
utilizadas en el algoritmo, que se detalla en la seccién 8.4.6.

8.4.1 Operador estados de aplicabilidad sobre regiones

Redefinimos el operador estados de aplicabilidad L  ((®,P),(s,7))
(seccion 7.6.5) al operador de estados de aplicabilidad sobre regiones
1 ((®,P),< s,RT >). De forma similar a como se hizo en la seccion 7.6.5, defi-
nimos la condicién de accesibilidad de una regién R como la condicién de especi-
ficaciéon de la transicion con la que se alcanza R.

Asi, dependiendo del operador temporal:

e = () operara sobre el conjunto de regiones < s',RT ', c.’ > que se pueden
alcanzar a partir de la region actual < s,R7 > mediante un paso discre-
to (con condicion de especificacion ¢, ') etiquetado con una accion a que
aparezca como posible en la premisa méas simple del requisito.

e = () operard sobre el conjunto de regiones < s’,RT’,c.’' > que pueden
evolucionar a la region < s,RT > mediante una transicion discreta (con
condicion de especificacion ¢, ') cualquiera.

e = operard sobre la region actual y sobre el conjunto de regiones
<8, RT' c.' > que se pueden alcanzar a partir de la region actual
< 5, RT > mediante una transicion temporal, con la condicién de especi-
ficacion ¢, ' que determinen las invariantes asociadas al estado s.

e =-_ operard sobre la regién actual y sobre el conjunto de regiones
< s, RT' c.' > que pueden evolucionar a la region < s, R7 > mediante una
transicién temporal, con la condicién de especificacion c.’ que determinen
las invariantes asociadas al estado s.

El céalculo de las regiones que forman el conjunto de aplicabilidad segin el ope-
rador L ((®,P),< s, RT >) se muestra en el algoritmo 8.2, donde R=< s, RT >,
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Algoritmo 8.2 L ((®, P),(s,RT): EA(OP,P,R). ce(t) indica la condicién de es-
pecificacion de la transicion temporal t y ce(d) la condicion de especificacion de la

transicio

n discreta

EA(OP,P,

R)

let CE:=1;
case OP

=>4

EA:=(R,1);

if R C I, then CE:=1;

else if R C I, then CE:=3;
else if R C I,, then CE:=0;

if CE # 1 then EA:= EA + (R,CE);

while (R":=Rsuc,(R")) # {}) do EA:= EA + (R’, CE A ce(t));
return EA;

= _:

=

©)

EA:=(R,1);
if R C I, then CE:=1,
elseif R C I, then CE:=1;
elseif R C I, then CE:=0;

if CE # 1 then EA:= EA + (R,CE);

while (R'=Rpre:(R")) # {}) do EA:= EA + (R’, CE A ce(t));
return EA;

EA:=(R,1); return EA;

let AA = AA(P)

EA:={};

foreach a € AA do EA:= EA + (Rsucq(a,R),ce(d));
return EA;

EA:={};
foreach a do EA:= EA + (Rpreq(a,R),ce(d));
return EA;

end case ;

}
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OP=®, P=P, y AA son las acciones de aplicabilidad calculadas a partir de la
premisa P (algoritmo 7.2).

EJeMPLO 8.3. En las siguientes figuras mostramos ejemplos del operador estados
de aplicabilidad sobre regiones. Para una férmula causal SCTL-T, ¢1 £ ® ¢», en
la que el conjunto de acciones de aplicabilidad es {a, b}:

- En la figura 84 se muestran las regiones de aplicabilidad
1 ((O,P),<s,RT >) enlaregion < s,RT1 >.

t t t
s, RT1 $, RT2 s, RT3 $,RT 4
\\\\ ,
a{z} . b
N
s',Rz(RT1) s''RT1 s'\RT3

Figura 8.4. Regiones de aplicabilidad para el operador = (O en < s,R7T1 >. Conce =1
para < s',R.(RT1) >y ce =1 para <s'',RT; >

- En la figura 8.5 se muestran las regiones de aplicabilidad
1L (O, P),<s,RT >) enlaregion < s,RT1 >.

s, RT1 $, RT2 s, RT3 $,RT 4

s\ RT1 s'"'RT1

Figura 8.5. Regiones de aplicabilidad para el operador = () en < s, R7 1 >. Con ce =1
para <s',RT1 >yce= 3 para<s'',RT1 >

- En la figura 8.6 se muestran las regiones de aplicabilidad
1 ((=4,P),<s,RT >)enlaregion < s,RT1 >y L ((=_,P),<s,RT >)
en la region < s, R7T4 >.

8.4.2 Relojes de especificacion

La verificacion de una férmula SCTL-T ¢ utilizando el grafo RMUS-T se rea-
lizard mediante la introduccién en el sistema de tantos relojes adicionales como
operadores de tipo y. aparezcan en la formula ¢. Intuitivamente, dichos relojes



154 Model Checking SCTL-T sobre MUS-T

Figura 8.6. Regiones de aplicabilidad para el operador =4 en < s,RT1 >, y para el
operador =_ en < s,R74 >. Las condiciones de especificacion de cada una de las
regiones de aplicabilidad se sigue de la condicién de especificacién del camino de arcos
temporales que lleva a dichas regiones.

nos permiten llevar la cuenta del tiempo transcurrido entre los pares de estados en
los que se aplican los elementos de la formula y., y algin ¢, € {y < ¢,z —y < c}.

En concreto, sea M un modelo MUS-T y C su conjunto de relojes. Para una
formula SCTL-T ¢, sea & = {y1,- -+ ,ym} €l conjunto de relojes de especificacion
incluidos en la férmula. El modelo aumentado M¢ tendra la misma estructura
de M, pero con un conjunto de relojes C U & y las constantes maximas {m,} y
{m,y} calculadas a partir del conjunto \Ilf\/t, que no es mas que el conjunto Wy
extendido con los predicados de tiempo incluidos en la formula ¢.

Los relojes de especificacion £ tienen un valor irrelevante en la construccion del
grafo abstracto RMUS-T, y s6lo se manipulan en el algoritmo de verificacion de
la formula ¢. De hecho, un grafo RMUS-T Rf\/t, con un conjunto de regiones ex-
tendidas R¢, puede ser utilizado para la verificacion de cualquier formula SCTL-T
sobre el modelo M cuyas constantes maximas {m,} y {mg,} coincidan con las
utilizadas para el célculo de R,.

OFF t OFF t OFF t OFF t OFF
(0<x<1 r=1 l<x<?2 =2 T > 2
0<z<1 0<z<1 z =1
z=0 0<z<1 0<z<1
botén boton
ON t ON t ON t ON
0<w<1\ r=1 [ 77 Ti<a<2[ 77° Toa=2

0<ze<1 0<ze<1
z=0 0<z<1

Figura 8.7. Los relojes de especificacion introducen regiones de tiempo ampliadas en las
regiones del grafo RMUS-T

EjEMPLO 8.4. En la figura 8.7 se muestra un fragmento del grafo de regiones
de la figura 8.3, extendido con un reloj de especificacién z ligado a la region
< OFF, (0 < < 1) >. En la figura 8.7 podemos observar que, dado que los relojes
de especificaciéon no intervienen en las guardas ni en las invariantes de los estados
de control del modelo MUS-T, su inclusion s6lo produce versiones aumentadas de
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las regiones de tiempo y transiciones de tiempo, siempre posibles, que modifican
el valor de dichos relojes. a

Como habiamos mencionado en la definicion de la sintaxis SCTL-T, los relojes
de especificacion se autocaracterizan como relojes de pasado o como relojes de
futuro. De esta forma, los predicados de tiempo sobre los relojes de especificacion
solo incluyen constantes enteras no negativas, que en el caso de los relojes de
pasado miden distancias temporales en el pasado, y en el de relojes de futuro
miden distancias temporales en el futuro (tanto el pasado como el futuro incluyen
el presente). Sin embargo, por uniformidad, trataremos los relojes de pasado como
relojes que toman sus valores en el dominio R_.

EJeEMPLO 8.5. En el conjunto de regiones de tiempo de la figura 8.8(a) se presenta
dicha perspectiva de los relojes de pasado, donde z es un reloj definido en el modelo
MUS-T, e y es un reloj de especificacion de pasado, ligado por un operador y. en
un region cuya region de tiempo asociada es (1 < x < 2). El verdadero valor de
las regiones de tiempo se obtiene considerando el valor absoluto del reloj y, como

se muestra en la figura 8.8(b). O
Yy
Y
2
2 - Y=01<z <2
T 1
1
o —l<y<0,1<z<2, frac(z) > frac(y) A 7
v 12 r
7 - Z--—1<y<0,z=1
-1 |
5 T 1<y < 0,0 <z < 1, frac(y) > frac(z)
e Y = 71,0 <zr<l1

(a) (b)

Figura 8.8. Regiones con relojes de especificacion de pasado

8.4.3 Grado de satisfaccion de proposiciones atémicas

El grado de satisfaccion de las constantes de estado 8 € O, predicados de
tiempo ¢ € ¥ y acciones del alfabeto a € A, es exacto bajo la equivalencia que
define el grafo RMUS-T.

DEFINICION 8.2. Grado de satisfaccién de constantes de estado GSC(6,R).
El grado de satisfaccion de las constantes 8 € © = {true, false,} se realiza segin
la tabla 7.4 para una condicién de especificacion ce(R). Dado que los relojes
de especificacion no influyen en los comportamientos temporizados que exhibe el
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modelo, el grado de satisfaccion de constantes proposicionales de estado no necesita
la evaluacion en la region extendida.

DEFINICION 8.3. Grado de satisfaccion de predicados de tiempo
GSP(v,R). Para el calculo del grado de satisfaccion de un predicado de tiempo,
y dado que las zonas de tiempo son poliedros convexos, representamos la region
de tiempo como un DBM (apéndice de capitulo 8.A) y utilizamos las operaciones
sobre DBMs recogidas en el apéndice A.

Siendo R =< s, RT¢, c, > una regiéon, posiblemente extendida con relojes de
especificacion, y ¢ € U:

GSP(,R) = (DBM(RT®) C DBM ()

DEFINICION 8.4. Grado de satisfaccion de acciones GSA(a,R). En base
al pseudocodigo 8.1, definiendo los conjuntos {Ap, Anp, As}, se puede trasladar
el computo de la condicion de especificacion de una accion, c4 (definicion 7.8), al
grafo de regiones. Definimos el grado de satisfaccion de una accion a en una region
R =<8, RT¢,c. > como:

0siac Ayp(s®7")
GSA(a,R) =ca(a,R) =cala,s®T ) ={ 1siae Ap(sRT")

Lsiae Ag(s®T)

8.4.4 Coémputo de recursiones minimas y maximas

El computo global de los puntos fijos asigna a cada regién en SR un valor de

verdad € {0, %, %, %, %, 1}, formando una particién en P%. Dado que los transfor-
madores de la recursion en SCTL-T son monotonos y el grafo cociente RMUS-T
es finito, los puntos fijos en las recursiones minimas y méximas (definiendo un
transformador de predicados f) se pueden calcular de forma iterativa, partiendo
del menor y mayor elemento en las particiones ordenadas de cardinalidad 6. Por

tanto:

e Punto fijo minimo: P41 = f(P;), con Py = P,..

e Punto fijo maximo: P41 = f(P;), con Py = Pr.

donde
P ={(P)o =SR, ;@Z ={}}
Pr={(P); ={}(P)1=8R}

(P)
0<i<

IS

son, respectivamente, el minimo y el maximo, bajo la inclusién Cp, en el conjunto
de particiones de cardinalidad 6 en el espacio de regiones SR.

Cuando P;y; = P;, la iteracion del computo de punto fijo termina, siendo P; la
particion del grafo de regiones para el grado de satisfaccion del punto fijo minimo
si Py = P, , o del punto fijo maximo si Py = Pr.
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En una estrategia local para el computo de un punto fijo Ir = f(Ig), el al-
goritmo evalia localmente las formulas definidas en el transformador f, anotando
los estados en los que el requisito Ir ya ha sido evaluado. Cuando se detecta un
ciclo en la evaluacion de Ig, el algoritmo finaliza la recursién devolviendo, para
ese estado, un grado de satisfaccion 0 en el caso de que se trate de una recursion
< Ip>,y lenel caso de una recursion [Iz]].

Como fue definido en la seccion 7.9.2, la sintaxis SCTL-T no permite alternan-
cia en puntos fijos, es decir, no se permite la existencia de recursiones minimas
bajo una recursiéon méaxima o viceversa. Tal restricciéon se ha incluido sélo en aras
de la simplicidad del algoritmo implementado. Dado que todos los puntos fijos
evaluados en un mismo cémputo local son del mismo tipo, todos los elementos en
el ciclo corresponden al mismo tipo de recursion. La existencia de alternancia en
puntos fijos obligaria a recomputar el punto fijo mas interno para el célculo del
punto fijo mas externo en una alternancia. Como punto de partida a soluciones
locales con alternancia en puntos fijos, nos remitimos a los grafos de dependencia

n (Liu et al., 1998).

8.4.5 Grado de satisfacciéon de una formula SCTL-T

El grado de satisfaccion de una férmula SCTL-T sobre una region R¢, ex-
tendida con un conjunto de relojes de especificacion &£, se calcula por induccion
estructural, de forma idéntica a como se define en la secciéon 7.8. Sea, M un mode-
lo MUS-T y ¢ una formula SCTL-T, el grado de satisfaccion GS de ¢ sobre una
region R¢ =< s, RT°,c. > del grafo de regiones RM es:

GS(¢Y,< 8,RT* c. >) = GSP(¢),< 8, RT*, ce >)
GS(a,< $,RT¢ c. >) =GSA(a,< s, RT¢,c. >)

Q

) GS(
) GS(
iii) GS(0,< s,RT %, ¢c. >)=GSC(0,< s, RT*, c. >)
) GS(y.9,< 8, RT",ce >) =GS(9,< 8, RT g, Ce >)
) GS(—p, < 8, RT¢,cc >) =-(GS(d, < s,R°, e >))
) GS(¢1V b2, < 5, RT*,c. >) =

(GS(¢1,< 8, RT,cc >)VGES(¢p2,< 5, RT*,cc>))

Vii) GS(¢1 A ¢a, < S,RTQ,Ce >) =

(GS(h1,< 8, RT¢,ce >) NGS(d2,< 8, RT¢, e >))

viil) GS(1VY @ ¢a, < 5, RT,ce >) =

— <GS(¢1, <8, RT% ce > ,/\ —ce(Rq) VGS(¢2, R )))

Ra

con R, €L ((®,¢1), < sRT° >)
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ix) GS(p13 R pa,< 5, RT",ce >) =

- (GS(¢1, <8, RT%ce >),\[(ce(Ra) A G5(¢2,Ra))>
R

a

con R, €L ((®,¢1),< s, RT° >)

x) GS(Ig,< 8, RT° ce >) = GS(dr,< s,RT*,c. >), con ¢g la incluida en la
definiciéon Ig := ¢g.

xi) GS(<Ip>,<s,RT%c.>)=i€ L | (s,RT°) e<{Npl{ZIf(Z) Cp Z} >;,
punto fijo minimo del transformador f definido por Ig = f(Ig).

xil) GS([Ir],< s,RT,ce >) =i € Ls | (5,RT°) e<{Up{Z|f(Z) DOp Z} >,
punto fijo maximo del transformador f definido por Ig = f(Ig).

8.4.6 Algoritmo de verificacion SCTL-T sobre RMUS-T

El algoritmo de model checking 8.3 muestra el pseudocodigo del proceso de
verificacion de una formula ¢, en notacion inversa, sobre una region del grafo
R=< s,RT°,c. >. El algoritmo se invoca con indice n=0 sobre un requisito ir.

El algoritmo utiliza el computo local de recursiones minimas y maximas pre-
sentado en la seccion 8.4.4; los relojes de especificacion en la férmula se manejan
segin se detalla en la seccion 8.4.2; la aparicion de regiones extendidas de especifi-
cacion introduce algunas peculiaridades en los operadores definidos que se detallan
en el apéndice de capitulo 8.A.

8.5 Conclusiones

Debemos resaltar que, desafortunadamente, el tamano del grafo de regiones es
exponencial en el nimero de relojes en el modelo y en el tamano de las constantes
de tiempo utilizadas tanto en el modelo como en el requisito a verificar. A pesar
de que la introduccion del concepto de regiones para la construccion de un grafo
cociente finito permite la verificacion algoritmica de modelos de estados con relojes
densos, los algoritmos basados en la construccién explicita de dicho cociente no
resultan demasiado eficientes en la practica. De hecho, en la literatura especializa-
da no se ha podido encontrar ninguna herramienta de verificacién formal basada
estrictamente en el grafo de regiones.

En el capitulo 10 retomaremos este problema, presentando una solucién al
problema de model checking mediante la computacién de un dominio de estados
abstracto “menos fino” que el obtenido bajo la equivalencia de regiones. Para ello,
en la seccién 10.6, presentamos la particularizacion de bisimulacién de abstraccion
de tiempo fuerte para el modelo MUS-T. Dicha bisimulacién nos permite definir
un algoritmo de minimizacién que, a partir de una particiéon finita del conjunto de
estados concretos, permite computar el minimo espacio abstracto en el que realizar
el model checking de formulas SCTL-T, aliviando, de esta forma, el problema de
explosion del espacio de estados en el grafo RMUS-T.
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Algoritmo 8.3 Algoritmo de Verificacion = MCGR(R,req,ir,n), con
R=< s, RT%, ce >.

MCGR(region R, Requisito req, string ir, int n)

/* R: region, req: estructura de requisitos */
/* ir: identificador de requisito y n: indice del vector de un requisito*/
case req[id][n]
Eaccion(a): n:=n+1; return GSA(a,R)
Eaccion(true) : n:=n+1; return GSC(true,R);
Eaccion(false) : n:=n+1; return GSC(false,R);
Eaccion(() : n:=n+1; return 1;
Epredicado(%): n:=n+1; return GSP(¢,R);
Eoperador _logico(—): n:=n+1; return = MCGR(R,req,ir,n);
Eoperador _logico(A): n:=n+1; return MCGR(R,req,ir,n) A MCGR(R,req,ir,n);
Eoperador _logico(V): n:=n+1; return MCGR(R,req,ir,n) V MCGR(R,req,ir,n);
Ecuantificador(/&):
if £ =V then GSc:=1; else GSc:= 0;
OT:= F[n+1]; n:= n+2;
if (OT== () then AA:= acciones-aplicabilidad(F,n)
else AA:= {};
RA:= EA(R,OT.AA);
GSp:= MCGR(R,req,ir,n); naux:=n;
foreach R' € RA do
n:=naux;
if (£ = V) GSc:= GSc A ( —ce(R") V MCGR(R,req,ir,n));
else GSc:= GSc V (ce(R") A MCGR(Rreq,ir,n));
end foreach
return causal(GSp,GSc);
ErecursionMin(Ig): n:=n+1;
if R.Evaluado(Ir) then return 0
else n":=0; return MCGR(R,req,Ig,n");
ErecursionMax(Igr): n:=n+1;
if R.Evaluado(Ir) then return 1
else n":=0; return MCGR(R,req,Ig,n");
Einstanciacion(Ig): n:=n+1;
n’:=0; return MCGR(R,req,Ig,n’);
Efreeze(r): n:=n+1; R,=o:=R.extiende(r);
return MCGR(R,=o,req,ir,n);
end case ;
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Desde el punto de vista de la legibilidad de las férmulas, volvemos a hacer
hincapié, como ya habiamos adelantado en el capitulo 7, en la conveniencia de
utilizar macros de operadores temporales que eviten la recursion explicita en las
formulas, trasladando la reescritura en funcién de los operadores SCTL-T a los
algoritmos de verificacion.
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Apéndices del capitulo

8.A Implementacién

8.A.1 Representaciéon de regiones

Una region de tiempo R7T especificada con las restricciones recogidas en la
definicién 8.1, puede representarse por un DBM, lo que proporciona un mecanismo
eficiente (ver apéndice A) para las operaciones del algoritmo de model checking
sobre el grafo RMUS-T. Sin embargo, durante la construccion del grafo de regiones
utilizamos un almacenamiento transitorio que permite una obtencién sencilla de
los sucesores temporales a medida que se construye el grafo. Una regién de tiempo
serd una estructura conteniendo la siguiente informacion:

e Un vector cotas que almacena para cada reloj definido en el modelo:

— (abierta,n), para aquellos relojes n < x < n + 1.
— (cerrada,n), para aquellos relojes z = n.

— (sin,RNA), para aquellos relojes z > m,, siendo RNA la lista con las
restricciones de la diferencia z — y.

e Una lista frac de grupos de relojes con (abierta,n), ordenada segin la mag-
nitud de sus partes fraccionarias (relojes en el mismo grupo tienen idénticas
partes fraccionarias).

Por uniformidad, y aunque tanto los relojes de especificacién como los relojes
de modelo se interpretan € R, los relojes de especificacion de pasado (£F) se
almacenan tomando valores en en el domino R_, permitiendo que los progresos y
retrocesos en tiempo pueden ser gestionados de forma simétrica en la libreria de
DBMs.

A partir de la estructura anterior, la obtenciéon del DBM representando una
region de tiempo se muestra en el algoritmo 8.4.

8.A.2 Predecesor y sucesor en tiempo

El operador RT suc;, aplicado a una region de tiempo RT, se calcula segin el
pseudocodigo en el algoritmo 8.5, donde test-final calcula la siguiente condicion:

YV RT.cotas(z) = (sin,RNA)
zeCUes

El operador RT pre;, aplicado a una region de tiempo RT, se calcula segin el
pseudocodigo en el algoritmo 8.6, donde test-inicial calcula la siguiente condicion:

3 RT .cotas(z) = (cerrada,0)
zeC
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Algoritmo 8.4 DBM(RT): Algoritmo para el computo de la representacion en
DBM de una regién de tiempo

DBM(RT){
[DBM]O,()::(O,S);
foreachi € 1---#(CU¢E) do
[DBM]i,iEI(O,S)
case RT.cotas(i)
(abierta,n): [DBM]o,;:=(-n,<);[DBM];,0:=(n+1,<);
(cerrada,n): [DBM]o,;:=(-n,<);[DBM];,0:=(n,<);
(sin,RNA): [DBM]o,;:=(-m;,<);[DBM];,0:=(00,<);
end foreach ;
foreachi€1---#(CUCE) do
foreachj € 1--- i-1 do
if (RT.cotas(i)=(abierta,n;)) AND (RT.cotas(j)=(abierta,n;)) then
case RT.frac(i) ~ RT.frac(j)
<: [DBM]i,j:=(ni—nj,<);[DBM]j,i:=(—(ni—nj—1),<);
> [DBM]i,j:z(ni—nj + 1,<);[DBM]j,i:=(—(ni—nj),<);
=: [DBM]; ;j:=(ni-n;,<);[DBM];,;:=(-(ni-n;),<);
else if (RT.cotas(i)=(sin,RNA)) then
case RNA[j]
(abierta,n): [DBM]; i:=(-n,<);[DBM]; j:=(n+1,<);
(cerrada,n): [DBM];,;:=(-n,<);[DBM]; j:=(n,<);
(sin,{}): [DBM]j,iZZ(—mi]‘,<);[DBM]i,]‘:=(OO,<);

end if
end foreach ;
end foreach ;
forma-canonica(DBM);
return DBM;}
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Algoritmo 8.5 Operacion RT suc; sobre una region R7T

RTsuc:(RT){
if (test-final == false) then
if 3rin CUE' | (RT.cotas(r).first==cerrada) then
let minfrac={};
foreach r in C U &7 | (RT.cotas(r) first==cerrada) do
if (RT.cotas(r).scnd()== m,) then RT.cotas(r):= (sin,calculaRNA(r));
else
RT.cotas(r):= (abierta,RT.cotas(r).scnd()+1); minfrac+=r;
end else ;
end foreach
if minfrac # {} then frac.push(minfrac); end if
return RT;
end if
foreach r in RT .frac.pop() do RT.cotas.r:=(cerrada,n+1); end foreach
return RT;
end if
else return {}

}
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Algoritmo 8.6 Operacién RT pre; sobre una region R7T

RTpre:.(RT){
if (test-inicial == false) do
if 3rin CUE?P | (RT.cotas(r).first == cerrada) then
let maxfrac:={}
foreach r in C' U 7 | (RT.cotas(r).first == cerrada) do
if (rin £ AND (RT.cotas(r).scnd()== -m,)) then RT.cotas(r):= (sin,calculaRNA(r));
else

RT.cotas(r):= (abierta,RT.cotas(r).scnd()-1); maxfrac+=r;
end else ;
end foreach
if (maxfrac ! = {}) then frac.pushback(maxfrac); end if
return RT;
end if
let menores:={}
foreach r in C' | (RT.cotas(r).first == (sin,RNA)) do
if (menores=={}) then menores:=r;
else
if (r < menores[0]) then menores:=r;
if (r = menores[0]) then menores+=r;
end if
end foreach
if (menores | = {}) then
foreach r in menores do RT.cotas(r):=(cerrada,m..);
return RT;
end if
foreach r in RT .frac.popback() do
RT.cotas.r:=(cerrada,RT .cotas(r).scnd()-1);
end foreach
return RT;
end if
else return {}

}




CAPITULO 9

Sintesis

En este capitulo se aborda el problema de sintesis incremental de modelos
MUS-T, como parte de las distintas iteraciones en el proceso software
propuesto. La sintesis automdtica de modelos a partir de especificaciones
en ldgica estd directamente relacionada con la resolucion del problema
de satisfactibilidad. Ante los resultados negativos que, en cuanto a de-
cidibilidad, arroja el problema de satisfactibilidad genérico, optamos por
un enfoque prozimo a satisfactibilidad acotada (Laroussinie et al., 1995).
La satisfactibilidad acotada restringe el conjunto de modelos generados
a aquellos con un numero de relojes y cota mdxima conocidos. De esta
forma, es posible trasladar el problema de satisfactibilidad al grafo de
regiones, abstraccion finita del modelo, que permitiria aplicar un méto-
do tableaw similar ol utilizado en las logicas temporales proposicionales.
Dadas las caracteristicas imperativas del modelo MUS-T (localizadas en
el manejo de relojes), ampliamos la logica SCTL-T con clausulas que
permitan la incorporacion y reinicio explicito de relojes. Con la légica
ampliada, logica ejecutable, realizamos la sintesis basada en el concepto
de futuro imperativo (Barringer et al., 1995).

9.1 Introduccién

La aplicaciéon a una amplia gama de problemas explica, en gran parte, el éxito

del tratamiento automatizado para sistemas reactivos sin tiempo, sustentado en
la resolucion eficiente del model checking y la existencia de procedimientos de
decision para la sintesis. En (Emerson, 1996) se resumen los principales hitos en

el tratamiento automatizado de sistemas reactivos.

sistemas reactivos de tiempo real.

Es de esperar, por tanto, que parte o todo este éxito sea trasladable a los

de satisfactibilidad se mueve todavia en un marco no totalmente estable.

165

Sin embargo, si la soluciéon al problema de
model checking para estos sistemas es relativamente reciente, aunque cargada de
resultados tedricos y herramientas précticas que avalan su madurez, el problema
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A principios de los noventa, y al tiempo que se empezaban a dar los primeros
pasos en model checking, se atisba que el problema de satisfactibilidad no iba a ser
tan facilmente trasladable a los sistemas reactivos con tiempo. Ya en (Alur et al.,
1993a; Henzinger et al., 1992b) se afirma la naturaleza no decidible del problema
de satisfactibilidad (finita) para TCTL y T),, a pesar de la naturaleza decidible del
problema de model checking en ambos casos.

El estudio detallado sobre bases formales para sistemas de tiempo real en (Alur
y Henzinger, 1992b) muestra que es posible conseguir fragmentos de logicas de
tiempo real con satisfactibilidad decidible, a costa de sacrificar la puntualidad
(seccion 2.2.2) en las formulas. Bajo esta concesion sintictica, la logica lineal
de tiempo denso MITL (Alur et al., 1996), presentada por primera vez en 1991,
aporta un procedimiento de decision basado en tableau para la construcciéon de un
autoémata temporizado. Solo recientemente, (La Torre y Napoli, 2000) han llegado
a un resultado similar para la légica de tiempo ramificado TCTL: prohibiendo la
puntualidad en las férmulas, se establece un procedimiento de decisiéon para la
sintesis de un Timed Graph, modelo de la férmula.

Sin embargo, la exigencia de no puntualidad ha puesto de relieve algunas defi-
ciencias ya conocidas sobre el modelo de autémata temporizado:

e Es posible, bajo el paradigma de autémata temporizado, verificar mediante
model checking logicas con precision infinita, pero no es posible decidir la
satisfactibilidad de una férmula con puntualidad.

e El automata temporizado no es cerrado bajo complementacion, lo que impide
la verificacion homogénea basada en autémata.

En un intento de conseguir modelos basados en autémata con tiempo que sean
cerrados bajo todas la operaciones, en (Alur et al., 1999) se propone un nuevo mo-
delo, Event-Clock timed Automaton (ECA). ECA restringe los relojes en el modelo
a event-clocks, es decir, relojes asociados a los eventos que miden distancias entre
eventos iguales en el modelo. En (Henzinger et al., 1998) se pone de relieve la
siguiente conexién: las logicas temporales con relojes de eventos definen el mismo
conjunto de lenguajes que las légicas temporales con limitacion de puntualidad.
Sobre una variante de ECA, la l6gica SCL —State Clock Logic (Raskin y Schob-
bens, 1997)- se caracteriza como de satisfactibilidad finita decidible utilizando una
nociéon de puntualidad relajada.

A pesar de sus buenas caracteristicas, ECA no es tan expresivo como TA '. Si,
por contra, anadimos a un ECA la operacion proyeccion (cambio de relojes en las
transiciones), obtenemos el automata temporizado. Como ya hemos mencionado,
su mayor expresividad, avalada por el tratamiento automatizado de varios casos
reales, ha sido la razon fundamental que nos ha decantado por una extension
basada en Timed Automaton.

ITodo ECA puede ser traducido a un TA; en (Alur et al., 1999) se demuestra ECA C NDTA
(Timed Automaton no determinista).
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9.2 Crecimiento de un modelo MUS-T

Nos referimos en esta seccioén al crecimiento, en nivel de especificacion, de un
sistema modelado por un grafo MUS-T, propio de las distintas fases en el proceso
de diseno. Aunque entendido de forma intuitiva, sin duda, decir que un modelo
MUS-T (intrinsecamente con un nimero de estados infinito) crece, puede resultar
poco correcto. Entenderemos el crecimiento en un grafo MUS-T bajo la definicion
de simulacion de abstracciéon tiempo especificada en la seccién 10.4, tal preorden
establece una relaciéon de orden entre modelos MUS-T obtenidos por evolucién en
el proceso de diseno.

Informalmente, conforme a la dualidad tiempo-control en los modelos MUS-T,
y considerando el grafo denso que da seméntica al modelo, se puede decir que un
modelo MUS-T puede “crecer” en nivel de especificacion si:

e Una transicion (discreta o temporal) subespecificada pasa a ser posible o no
posible. Adicionalmente, si la condicion de especificacion pasa a ser posible,
el estado siguiente pasaria a ser un estado alcanzable, con lo cual, ademas,
el modelo habra crecido en funcionalidad, aumentando el conjunto de com-
portamientos especificados.

e Se anade un nuevo reloj en el modelo. Este caso se puede considerar de
manera similar al caso anterior si suponemos que un modelo, en realidad,
se compone de un nimero arbitrario (aunque finito) de relojes que, de no
utilizarse en el modelo, se encuentran subespecificados.

9.3 Esquema de sintesis incremental en
SCTL/MUS-T

Restringiéndose a un conjunto de verdad booleano, las formulas TCTL se pue-
den traducir a formulas SCTL-T (ver seccion 7.10). Podemos por lo tanto afirmar,
basandonos en los resultados en (Alur et al., 1993a), que el problema de satisfac-
tibilidad es no decidible para SCTL-T, incluso si restringimos los modelos a los
generados por grafos MUS-T.

En general, el problema de satisfactibilidad, y consecuentemente el de sintesis,
para logicas temporales depende en gran medida del modelo utilizado en la defini-
cion del problema y del conjunto de féormulas permitidas en el proceso de sintesis.
Es a menudo necesario realizar ya sea una restriccién seméantica, o una restriccion
sintactica del problema.

En cuanto al modelo utilizado, una restriccién seméantica ya ha sido apunta-
da: el establecimiento del problema de satisfactibilidad sobre modelos generados
por grafos temporizados (satisfactibilidad finita). Si bien las formulas SCTL-T se
interpretan sobre grafos densos multivalorados, restringimos la sintesis a aquellos
grafos densos generados por la sintaxis definida para modelos MUS-T (satisfactibi-
lidad finita). Desgraciadamente, dicha restriccion mantiene la satisfactibilidad en
la categoria de los problemas no decidibles. Sin embargo, podemos acotar todavia
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més el problema: consideremos un grafo temporizado con un namero de relojes C
y una constante méaxima en los predicados de tiempo en el modelo m; en este caso,
el problema se torna decidible, basta con pensarlo como un método tableau de una
logica proposicional con predicados de tiempo sobre un espacio de estados finito
(el definido en la equivalencia de regiones). Esta forma limitada de satisfactibili-
dad, introducida en (Laroussinie et al., 1995) para L, (Timed Modal Logic) bajo el
nombre bounded satisfiability, resuelve la sintesis so6lo en parte. Si bien es posible
sintetizar un modelo con dichas caracteristicas a partir de la especificacion logica,
no es posible decidir, a partir de la especificacién, el namero de relojes necesarios
en el modelo, dejando como tnica salida la utilizacion de algin tipo de heuristico
que guie dicha eleccion a priori. Este problema se resuelve en (Andersen et al.,
1995) mediante la definicion de Timed Agents, que no son mas que automatas
temporizados con un solo reloj. Es decir, se define la satisfactibilidad finita sobre
modelos con un tnico reloj.

Adicionalmente, se restringe el universo de sintesis a grafos seménticos genera-
dos por modelos MUS-T deterministas, dado que, como veremos, el conjunto de
formulas admitidas para sintesis (de s6lo conjuncién y universalmente cuantifica-
das) siempre dan lugar a este tipo de comportamientos en un modelo MUS-T.

Por otro lado, en cuanto a la sintaxis considerada, es bien cierto que en las
logicas temporales se adivina una relaciéon, en distinta medida, entre la comple-
jidad sintéactica de las formulas logicas y la complejidad computacional de sus
procedimientos de decision (tanto para verificacion como para sintesis). En este
sentido, se han desarrollado un cierto namero de logicas limitadas (restricted), al-
gunas pensadas para ambitos de aplicacion especificos, pero en general destinadas
a permitir procedimientos de decision eficientes para la sintesis. Sin duda, es de-
licado obtener una légica restringida, con procedimientos de decision eficientes y
al mismo tiempo util. Algunos requisitos en (Emerson, 1996) apuntan a la renun-
cia de la sintaxis completa por bien de la eficiencia: la restriccion de la sintaxis
a /\ aserto ya que, desde la vision de la especificacion formal, A se considera un
operado més importante que V (usualmente se desea que un programa cumpla
un conjunto de criterios); o la limitacion de la profundidad de anidamientos de
operadores temporales, ya que tales anidamientos son raramente utilizados en la
practica.

La utilizacién de logicas limitadas en aras de la eficiencia, ya aplicada a légicas
sin tiempo como CTL (en su versiéon SCTL), se hace mas urgente en el caso de los
sistemas temporizados, mucho més costosos en sus procedimientos de decision.

Basandonos en los dos conceptos presentados, definimos un esquema de sinte-
sis en SCTL/MUS-T que, por un lado, traslada el problema de sintesis al grafo
cociente RMUS-T del modelo y, por otro lado, restringe el conjunto de férmulas
SCTL-T sintetizables, utilizando una logica ejecutable bajo la definiciéon de un
conjunto de reglas de sintesis. Como se observa en la figura 9.1, el proceso de
sintesis de un grafo semantico generado por un modelo MUS-T se traslada a una
abstraccion exacta y finita, el grafo de regiones RMUS-T. Sin embargo, dado que
es necesario abstraer al usuario de los mecanismos de la metodologia, las modifi-
caciones realizadas han de ser traducidas a modificaciones sobre el modelo visual
MUS-T.

En las siguientes secciones, justificamos las restricciones realizadas en SCTL-T
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MODELO MUS-T MODELO ABSTRACTO RMUS-T GRAFO DENSO
(ESPECIFICACION) (SINTESIS) (SEMANTICA)

Especificacion
—_—
de propiedad a sintetizar

SINTESIS ABSTRACTA

(OFF x=0)

la: true

OFF

(ONx=0)

b [x=1] {x}

MODIFICACIONES
EN MUS-T
MODELO
MODIFICADO

Figura 9.1. Esquema del método de sintesis

para la sintesis incremental. Posteriormente, detallaremos el algoritmo de sintesis
sobre RMUS-T y la traducciéon de modificaciones a MUS-T.

9.4 Consideraciones previas

Dado que el objetivo es la sintesis de un modelo MUS-T a partir de propiedades
SCTL-T, es necesario abstraer en lo posible al usuario de los mecanismos utilizados
para tal fin (grafo RMUS-T), pero sin caer en un alejamiento excesivo que dificulte
la toma de decisiones por parte del disenador. Por ello, debemos tener en cuenta
que:

e La presencia explicita de variables reloj en el modelo y la posibilidad de reini-
ciar un conjunto de relojes, caracteristicas principalmente asociadas con los
lenguajes imperativos, distinguen al autémata temporizado de los modelos
de sistemas reactivos sin tiempo ni datos.

e Un formula SCTL-T de futuro puede intentar sintetizarse, o bien modifican-
do las guardas e invariantes del modelo sobre los relojes existentes, o bien
introduciendo un nuevo reloj. Sélo con la informacién en la férmula es dificil
adivinar la intencién del usuario. Aunque podriamos utilizar una aproxima-
cion en dos pasos (con el numero de relojes actual o, si no, ampliado), se
debe tener en cuenta que los relojes en un modelo generalmente representan
temporizadores en el mundo real que se desea modelar. El usuario, a me-
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nudo, es consciente de la necesidad de un reloj concreto que relacione dos
comportamientos especificos.

Cuando es necesario anadir un nuevo reloj en el modelo, dicho reloj sélo
puede ser reiniciado en transiciones discretas, reflejando la medida del tiempo
ligada a la ocurrencia de eventos propia del comportamiento dirigido por
eventos en el sistema real.

Los relojes en el modelo MUS-T son relojes de futuro, con lo cual las férmulas
de pasado no deben introducir relojes adicionales, ya que dichos relojes serian
relojes hacia atras, no considerados en el modelo 2. Como veremos, esto
restringe el conjunto de operadores temporales sobre los relojes que no sean
relojes de especificacion en la férmula a sintetizar.

El proceso de sintesis se basa en un conjunto de reglas de sintesis sin liber-
tad de eleccion (no existe V, ni 3); esta decision obedece a que, en la sintesis
de un componente, se desea que el modelo sintetizado cumpla todas y cada
una de las especificaciones de un conjunto, que definen su comportamiento.
En la fase de verificacion del proceso propuesto, el usuario verifica requi-
sitos SCTL-T genéricos y, mediante los contraejemplos proporcionados, se
podria realizar un ajuste fino dirigido por el usuario, aunque guiado por la
metodologia.

El proceso de sintesis incremental puede implicar un gran aumento del ntime-
ro de relojes, por lo que resulta necesario aplicar un algoritmo de reducciéon
del namero de relojes.

La especificacion y sintesis basada en SCTL-T es més propensa a la intro-
duccion de bloqueos o violaciones de los requisitos de avance (dificilmente de-
tectables en la especificacion logica) que la especificacion directa en MUS-T,
por lo que también es conveniente hacer una deteccion de correccién minima
en el proceso de sintesis incremental.

Por ello, hemos optado por realizar tanto una adecuacion sintictica como una
adecuacion seméntica del lenguaje de especificacion (SCTL-T) para el problema
de sintesis de componentes reactivos temporizados:

a)

Realizar una extension sintactica en SCTL-T que permita un manejo impe-
rativo de los relojes en el modelo, es decir, la posibilidad de explicitar en
una féormula SCTL-T nuevos relojes en el modelo, y el reinicio de relojes en
transiciones discretas. Dicha vision se acerca a la utilizada en (Lin y Yi,
2000) para la definicion de un lenguaje de procesos similar a CCS, pero con
un prefijo de acciéon con reinicio explicito de los relojes. a(Z).t: el proceso
acepta una accion a, pone los relojes Z a cero, y pasa a comportarse como el
proceso t.

Redefinir la seméntica de las formulas SCTL-T con un paradigma de divi-
sion de la parte declarativa y la parte imperativa, utilizado en metodologias
formales como METATEM (Barringer et al., 1995). Ademaés, y tal como se

2La introducciéon de relojes de pasado es parte de las variantes Two-way Automaton (Alur y
Henzinger, 1992a) y Event Clock Automaton (Alur et al., 1999) del automata temporizado.
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observa en la tabla 9.1 (Emerson, 1996), utilizamos una postura comin en
las logicas limitadas para sintesis: considerar las clausulas légicas como in-
variantes del modelo, introduciendo la recursién implicitamente en las reglas
de sintesis.

c) Utilizar un algoritmo de reduccion de relojes como parte de las iteracio-
nes. Sin embargo, como ya hemos mencionado, el usuario puede persistir
en modelar el sistema con un nimero de relojes mayor que el estrictamente
necesario.

Simplified CTL

iniciales: PV ---V P’
invariantes: AG(QV ---V Q')
finalidades: AG(P = AF(RV---V R'))
garantias: AG(P = A(QV---VQ"U(RV---VR")))
sucesores: AG(P = AX(QV---VQ')ANEX(RV---VR'YAEX(SV---VvS§"))

Restricted Linear Temporal Logic

invariantes: AG(QV ---V Q")
finalidades: AG(P = AF(RV---V R'))
sucesores: AG(P = AX(QV---VvQ"))

Restricted Initialized Linear Temporal Logic

invariantes: AG(QV ---V Q')
finalidades: AG(P = AF(RV---V R'))
sucesores: AG(P = AX(QV---vQ'"))
iniciales: PV ---V P’

Tabla 9.1. Catalogo de restricciones en logica temporal

9.5 Reglas de sintesis

La definicion de las reglas de sintesis en la metodologia propuesta se basa en la
idea de “futuro imperativo” (METATEM (Barringer et al., 1995)), que se propone
como alternativa a la visiéon declarativa de la logica utilizada en el campo de la
verificacion formal. METATEM propone una metodologia formal basada en 16gica
temporal que combina ambas visiones (declarativa e imperativa):

antecedente (sobre el pasado) = consecuencia (sobre el presente y el futuro)

donde el antecedente supone una vision declarativa y la consecuencia una vision
imperativa. El término “futuro imperativo”’ deriva de la intuicién de que para
poder construir el siguiente estado en el modelo, comprobamos condiciones en
estados previos y, si es necesario, aplicamos las restricciones imperativas para la
construccion del estado actual o de estados futuros. Esta misma idea, como se
sigue de la tabla 9.1, se encuentra implicita en la definicién de logicas limitadas
destinadas a la sintesis formal.
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Una regla de sintesis, en la metodologia propuesta, sera una férmula SCTL-T
que especifique una parte declarativa (premisa) de pasado no estricto, y una parte
imperativa (consecuencia) de futuro no estricto, relacionadas por un operador
temporal de ambito universal y de caracterizacién temporal futuro no estricto
(=,=+, = ). Se trata, pues, de una regla causal SCTL-T en la que la premisa
se considera la especificacion del contexto de sintesis y la consecuencia es el nuevo
comportamiento de solo futuro. Debido a la sobrecarga de semantica:

premisa declarativa {¥} = {4+, (O} consecuencia imperativa

reemplazamos los operadores temporales de sintesis por = {;, O} .

La parte declarativa de la regla de sintesis serd cualquier formula SCTL-T, de
pasado no estricto, mas la etiqueta ini, indicando la configuracion inicial en el
modelo.

DEFINICION 9.1. Regla de sintesis. Una regla de sintesis RS sigue la graméatica:
(RS) == ini ®s ¢ps | dp Ds Ops
(®s:0perador de sintesis) := = | V=0 | V=>4

donde ¢, es una férmula SCTL-T de pasado no estricto y ¢¢s es una formula
SCTL-T de futuro no estricto, cuya forma normal positiva sigue la gramatica:

(Prs) i= Y €W
| a,—~acona€A
| €0
| y.¢ps cony €&
| a{y}conac AyyecCcucl’
| s N bys
| ¢fsv®fs ¢fs

con ®ys € {= O,=4,=} y C' un conjunto genérico de relojes a incorporar en

V—
el modelo. Por simplicidad, se sugiere la macro V=) (definicion 7.1), y su
V—
correspondiente sobrecargada V=) .

Como se sigue del conjunto (¢rs), el algoritmo se reduce a la sintesis de com-
portamientos deterministas. Notar que dicho conjunto se corresponde con el frag-
mento CTL utilizado con aplicaciones de sintesis en (Emerson y Clarke, 1982) 3 y
en METATEM, dado que bajo su semantica de logica lineal, existe una seméntica
de cuantificaciéon universal.

Siguiendo las pautas, ya utilizadas en los sistemas reactivos sin tiempo, para
la definicion de logicas orientadas a la sintesis, consideramos dos tnicos ambitos
de aplicacion de las reglas de sintesis:

e Ambito inicial: Aplicado a las reglas de sintesis ini ®, ¢¢s, permite la espe-
cificaciéon de las caracteristicas del estado inicial en el modelo.

3si eliminamos la cuantificacién en el ntimero de procesos
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e Ambito invariante: Aplicado a las reglas de sintesis Op Qs Prs, la regla se
aplica a todos los estados del modelo, sintetizandose la parte imperativa sélo
en aquellos estados (s,7), tales que F (¢, (s,7v,1)) = 1.

El conjunto de formulas SCTL-T restringido para sintesis coincide con el con-
junto de formulas DSF (Deterministic Safety formulas) en (Merz, 1995). La res-
triccion se basa en considerar que, para la sintesis de una propiedad de viveza
arbitraria, cualquier ejecucion finita puede extenderse a una infinita satisfaciendo
dicha propiedad. Consecuentemente, las propiedades de viveza no pueden guiar a
un intérprete durante la construccién del modelo; por contra, dichas propiedades
solo se pueden sintetizar mediante estrategias explicitas expresadas como propie-
dades de seguridad, o postergar su sintesis a una fase posterior de ajuste fino, en
el que la metodologia proporciona un conjunto de estrategias o sugerencias para
la propiedad.

9.6 Relojes en las reglas de sintesis

Sin duda, el problema més complejo a la hora de realizar una sintesis incremen-
tal a partir de SCTL-T proviene de las caracteristicas imperativas en el modelo
MUS-T: los relojes en el modelo y su reinicio en transiciones discretas. Si bien la
férmula se interpreta sobre un grafo denso de estados con transiciones temporales
y discretas, no es posible, en el modelo MUS-T, reiniciar un reloj en una transi-
cion temporal. Ademas, el naimero de relojes en el modelo es una caracteristica
imperativa no incluida en una especificaciéon orientada a propiedad.

Al margen de dicha restriccion, los relojes existentes en una regla de sintesis
pueden obedecer, al menos, a tres intenciones del usuario:

e Relojes declarativos. Son relojes de especificacion “observadores”, no exis-
tentes en el modelo; se utilizan en una regla de sintesis para forzar distancias
temporales en los comportamientos del modelo. Las restricciones de tiempo
que imponen han de ser satisfechas por los relojes existentes en el modelo.

e Relojes de modelo: Son relojes existentes en el modelo actual del sistema,
y pueden aparecer en una regla de sintesis mediante la que se especifican
nuevas guardas o invariantes en las que intervienen dichos relojes.

e Relojes imperativos: Son relojes nuevos en el modelo. Obedecen a la
intencién de introducir un nuevo reloj comtinmente asociado a un nuevo
comportamiento temporizado.

Como ya hemos mencionado, el reinicio de relojes explicito en las transicio-
nes discretas del modelo no permite la aplicaciéon genérica del operador z., sélo
pudiéndose ligar libremente los relojes declarativos. Tomando en consideracion la
necesidad de permitir la introduccién de nuevos relojes en el modelo y el reinicio
de relojes ya existentes, introducimos una variante sintactica de dicho operador.
De esta forma, el ligado de un reloj en una regla de sintesis puede obedecer a dos
variantes de distinta naturaleza:

e Ligado declarativo (z.): Liga un reloj declarativo a un contexto temporal.
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e Ligado imperativo (a{z}): Reinicia un reloj (imperativo o de modelo) en
una transicién discreta a.

El uso que una regla de sintesis puede hacer sobre los distintos relojes son las
siguientes:

e Relojes de modelo: Los relojes de modelo utilizan una forma de ligado im-
perativo opcional, dado que son relojes ya existentes en el modelo:

— Si se incorpora el ligado del reloj en la férmula, ésta ha de ser cerrada y
monodireccional (definicion 7.3), refiriéndose los puntos de chequeo del
reloj a distancias temporales medidas desde el punto de ligado.

— Si se utiliza una forma relajada sin ligado, los puntos de chequeo pueden
ocurrir libremente en la formula:

- Si el punto de chequeo pertenece a la parte declarativa, permite de-
terminar el contexto de sintesis a partir de las guardas e invariantes
va existentes en el modelo.

- Si el punto de chequeo pertenece a la parte imperativa, fuerza un
nuevo comportamiento temporizado, medido a partir de los puntos
de ligado ya existentes en el modelo.

e Relojes declarativos: Los relojes declarativos son sintactica y semanticamen-
te idénticos a los relojes de especificacion en SCTL-T vy, por tanto, las reglas
de sintesis que incluyan dichos relojes, han de ser cerradas y monodireccio-
nales. Dependiendo de la situaciéon del punto de chequeo:

— En la parte declarativa: determinan el contexto de sintesis.
— En la parte imperativa: determinan las caracteristicas temporizadas del
nuevo comportamiento.

e Relojes imperativos: Los relojes nuevos utilizan una forma de ligado impera-
tivo obligatoria. Si bien el ligado puede ocurrir tanto en la parte declarativa
como en la parte imperativa, el punto de chequeo sélo puede ocurrir en la
parte imperativa de la regla, especificando el nuevo comportamiento tempo-
rizado. Su uso debe llevar a reglas de sintesis cerradas y monodireccionales.

Reloj Uso | Punto de Ligado | Punto de Chequeo | Tipo de Ligado
. D SI SI ) .
Declarativo I S ST x.: Necesario
D SI ST .
Modelo I S S {z}: Opcional
. D SI NO .
Imperativo I S Si {z}: Necesario

Tabla 9.2. Tipos de Relojes, D: parte declarativa de la regla, I: parte imperativa de la
regla

La tabla 9.2 resume la utilizacién de los relojes en las reglas de sintesis, im-
poniendo las restricciones de buena formacién: cerradas en las reglas con ligado
necesario (imperativos y declarativos) y monodireccionales
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Notar que, para una mayor simplicidad en la expresiéon de las reglas de sintesis,
se ha permitido el ligado imperativo en la parte declarativa de la regla, posibilitan-
do la incorporacion de un reloj en una transicion discreta ya existente que forma
parte del contexto de sintesis.

En resumen, podemos decir que el ligado de relojes en la parte declarativa obe-
dece o bien a relojes imperativos y de modelo, cuyo comportamiento temporizado
se especifica en la parte imperativa, o bien a relojes de especificacion “observado-
res” (declarativos), que miden distancias temporales necesarias para determinar el
contexto de sintesis.

9.7 Formas basicas de sintesis en una regién

Como ya hemos mencionado, las reglas de sintesis se materializaran sobre
regiones R del grafo RMUS-T del modelo actual. Para una regién genérica
R =< s, RT,ce >, ampliada con su condicion de accesibilidad, denotaremos ce(R)
a la condicion de especificacion c,.

Una regla de sintesis RS serd una féormula SCTL-T con el siguiente patron:
RS = ¢p @5 dp, A NPy

especificando un conjunto de comportamientos de futuro no estricto {¢}, - - ¢}, }
a sintetizar.

La parte declarativa ¢, de la regla identifica el conjunto de regiones objeto
de sintesis {R,}, siendo R, una region tal que GS(¢p,R,) = 1 o bien la region
inicial (si ¢, = ini). La parte imperativa ¢}s A+ AP, se materializa en aquellas
regiones R, € L ((®s, ¢p), Ro) en funcion del operador de sintesis ®5 y las acciones
de aplicabilidad determinadas por ¢,.

Los comportamientos a sintetizar se basan en dos actualizaciones béasicas: el
cambio de la condicién de especificaciéon de las transiciones discretas y temporales
subespecificadas. Para una region genérica R:

e FEl paso de la condicion de especificacion de la transicion temporal R LR
de 1 a una condici6n 0 (no posible) o 1 (posible).

— El cambio % — 0 supone la eliminacién de la transiciéon temporal. El

cambio realizado conlleva la modificacién de la invariante de parada

I,,(s), siendo s el estado de control al que pertenece R.

— El cambio % — 1 supone la especificacion posible de la transicion tem-
poral. El cambio realizado conlleva la modificacion de la invariante de
avance I, (s), siendo s el estado de control al que pertenece R.

— Los cambios 1 — 0y 0 — 1 se dicen de sintesis no factible.

a

e El paso de la condicion de especificacion de una accion a de c4(a, R) = %

una condicién 0 (no posible) 6 1 (posible).

— El cambio c4(a,R) = 1 — 0 prohibe la accién a en la region R, es
decir, a € Anp(R). El cambio conlleva la eliminacion de la transicion
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etiquetada en a y, por tanto, la modificacion de g,,(s,a) donde s es el
estado de control al que pertenece la region R.

— El cambio c4(a,R) = £ — 1 supone a € Ap(R) e, implicitamente,
la especificaciéon posible de la transicion etiquetada en a. El cambio
conlleva la modificacion de g,(s,a) (y eventualmente g (s,a)) donde s
es el estado de control al que pertenece la region R. Dado que el modelo
es determinista, si existe una transicién ~» con estado destino s’ # s,
esa serd la transicion elegida. Si, por contra, la accién se encontraba

totalmente subespecificada, el estado destino sera ss.

— Los cambios c4(a,R) =1 — 0y ca(a,R) = 0— 1 se dicen de sintesis
no factible.

9.8 Significado de la parte imperativa

La seméantica de la parte imperativa de una regla de sintesis en una regién
objeto R, se reduce a imponer GS((j);S, Ra) =1 en cada uno de los elementos P%s
de la conjuncién imperativa, para cada una de las regiones de aplicabilidad R,.

DEFINICION 9.2. Sintesis factible de un elemento. Diremos un elemento gzﬁjcs

1

de la conjuncién imperativa es de sintesis factible si GS(QS;S, Ra) > 3,

posible forzar G'S(¢},, Ra) = 1.

es decir, es

DEFINICION 9.3. Sintesis con éxito de un elemento. Diremos que una regla
de sintesis tiene éxito en una regién objeto R,, sii para todo R, y para todos sus

elementos gzﬁj}s, o bien ¢} 5 es de sintesis factible o bien gzﬁjts es no aplicable, es decir,
GS((bjfsaRa) = %

9.8.1 Sintesis de proposiciones atémicas

Sea ¢ un elemento atémico en la parte imperativa de la regla de sintesis aplicada
aR,, y R, una regiéon de aplicabilidad de dicha regla:

e = a € A: Impone para la accion a un grado de satisfaccion
GSA(a,R,) = 1. La sintesis es factible si:

1
— cala,Ry) = %, en cuyo caso cambiamos la condicion de especificacion

de a: cala,Ry) = % — 1.

e » = = a € A: Impone para la accion a un grado de satisfaccion
GSA(a,R,) = 0. La sintesis es factible si:

— CA (G,Ra) =

— ca(a,R,) = 5, en cuyo caso, cambiamos la condicién de especificacion

de a: ca(a,R,) = 3 — 0.

wi= O
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e ¢ =0 ¢ {0,true, false}. Mientras la ausencia de proposicion (}) no impone
ninguna forma bésica, las constantes:

— true: fuerza GSC(true,R,) = 1. La sintesis es factible si:

- ce(Rq) = 1.

- ce(Rq) = %, en cuyo caso realizamos el cambio ce(R,) = 3
Para ello, cambiamos la condicién de especificacion de la transicion

o transiciones que llevan a R, a posible.

— false: fuerza GSC(false,R,) =1. La sintesis es factible si

ce(R,) = 3, en cuyo caso realizamos el cambio ce(R,) = £ ~ 0. Para
ello, si ce(R,) se refiere a una transicion discreta, cambiamos su condi-
cion de especificacion a no posible. Si ce(R,) se refiere a una transicion
temporal, cambiaremos la condicién de especificacion de la transiciéon

temporal entrante en el grafo a no posible.

¢ = ¢ € U, fuerza GSP(1,R,) = 1. La sintesis solo serd factible si
1) D RT,, siendo RT, la region de tiempo que define R,.

— 1.

9.8.2 Sintesis de férmulas causales
Sea ¢ = ¢V Qs ¢ps' un elemento causal en la parte imperativa de la regla

de sintesis aplicada a R,, y R, una regién de aplicabilidad de dicha regla. Dado
que:

GS(ppsV Qs bps', Ra) =— <G5(¢fs,7za), N\(= ce(R") Vv GS(¢ss ’,R’)>
R

con R’ las regiones de aplicabilidad, la sintesis procedera como sigue:

e si GS(¢pys, Ra) <
e si GS(¢pys, Ra) >

1, ¢ss es no aplicable en R,.
1
2

, ¢rs es aplicable:

— Procedemos a la sintesis de la premisa ¢7s en R, (siempre factible).
— Procedemos a la sintesis de la consecuencia en {R'}. Para cada R":

- Sice(R') =1, es necesario forzar GS(¢ss',R’) = 1. Se procede a
la sintesis de ¢fs' en R'.
- Si ce(R') = L, para forzar (= ce(R')) V GS(¢ss',R') = 1, se
presentan las siguientes opciones:
- Se descarta el cambio ce(R') = % — 0, dado que siempre
obtendriamos una solucién trivial sin estados sucesores.
- Por tanto, es necesario forzar GS(¢¢s', R') = 1, procediendo
a la sintesis de ¢7;' en R'. Adicionalmente, seria correcto
el cambio ce(R') = 3 ~— 1; sin embargo, tal opcién siempre
llevaria a modelos méximos, en los que todas las evoluciones

futuras son posibles.

Como se sigue de la sintesis de un elemento causal, las transiciones no modifican
su condicién de especificacion. El cambio de la condicién de especificacion de las
transiciones ha de ser explicito, mediante una proposicién de tipo a o —a, o las
constantes true o false.
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9.8.3 Sintesis de elementos a{z}

En esta seccién nos centramos en las actualizaciones necesarias en el modelo
originadas en un ligado a{z}. Como ya hemos mencionado, dicho ligado imperativo
o de modelo supone la sintesis de a mas la incorporacién de un reloj z en el conjunto
de reinicio A asociado a la accién a. La sintesis de a sigue la reglas presentadas
con anterioridad, la sintesis de {z} so6lo sera factible si el valor de dicho reloj no
influye en los comportamientos futuros del sistema. Més formalmente definimos a
continuacion el conjunto de relojes activos asociado a un estado s, siendo dichos
relojes los que influyen en la evolucion futura del sistema:

DEFINICION 9.4. Relojes locales activos. Dado un estado s € S de un modelo
MUS-T M, definimos el conjunto de relojes activos localmente como la funcién
ActL(s):

ActL(s) ={z |z € I(s) o x € g(s,a)} para algin a € A
siendo:

I(s) = {Ia(s), Ip(s)}

g(s,a) = {gp(saa)vgnp(saa)vgf(sva’)}

A partir del conjunto de relojes activos localmente se calcula el conjunto de
relojes activos en un estado Act(s) como:

Act(s) := ActL(s) U U Act(s")

s'€suc(s)

siendo s’ € suc(s) el conjunto de estados s’ tales que (s, < a,gp(s,a), A >,s’) o
(s,< a,gF(s,a),\ >,s") pertenece al conjunto de transiciones 7' del modelo M
considerado.

Sea ¢ = a{x} la formula a sintetizar en una region R,. La sintesis sera factible
si GSA(a,Ra) € {%,1} y {z} ¢ Act(s), siendo s el estado de control al que
pertenece la region R,. Si la sintesis es factible:

e Se fuerza ca(a,R,) = 1.

e Se introduce el reloj = en el conjunto de reinicio de a. Dado que se trata de
un reloj inactivo, los comportamientos futuros seran idénticos.

La sintesis de un elemento a{z} supone un mayor ambito de incidencia en el
modelo RMUS-T que el resto de los elementos definidos:

e Siz € C,setrata de un reloj de modelo (ya existente) que va a ser anadido en
el conjunto de reinicio de la transicion discreta a, A(R,a). Tal incorporacion
supone la actualizacién de las regiones de tiempo alcanzables mediante la
transicion discreta a. Sin embargo, dado que se trata de un reloj inactivo,
tal actualizacion no modificara la estructura del subéarbol con origen en R,.
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e Siz ¢ C, se trata de un nuevo reloj (reloj imperativo). Su incorporacion es
idéntica al caso anterior, dado que es siempre un reloj inactivo. Esta incorpo-
racion supone un cambio global en el sistema, dado que las interpretaciones
de los relojes del modelo pasan de un dominio %fc a un dominio %ﬁcﬂ.
Sin embargo, dado que es un nuevo reloj, su consideracion sélo es necesaria
para la sintesis de comportamientos futuros.

9.9 Ejemplos de sintesis

9.9.1 Formas basicas

Observemos el grafo RMUS-T simple en la figura 9.2(a). Los cambios bésicos
que dicho grafo admite en la region < ON, (1 < z < 2) > se presentan en los
siguientes ejemplos.

EjeEMPLO 9.1. En 9.2(b), forzamos un grado se satisfaccion 1 para la constante
true, siendo < ON, (1 < x < 2) > una regiéon de aplicabilidad de un operador
V =4 en la region (ON,z = 0). Dicho cambio supone modificar la condicion de

especificacion de la transicion < ON,z =0 > < ON, (1 < z < 2) >, haciéndola
posible. El modelo MUS-T resultante del cambio sera idéntico al original, salvo
I,(ON) == I,(ON)U (1 < z < 2). O

EJEMPLO 9.2. En 9.2(c), cambiamos el grado de satisfaccion de la accion botén a
1. Este cambio implica el cambio de la condicion de especificacion de la accion
botén a posible. El modelo MUS-T resultante del cambio sera idéntico al original,
salvo g,(ON, boton) := g,(ON, boton) U (1 < z < 2). O

EJEMPLO 9.3. En 9.2(d), forzamos un grado se satisfaccion 1 para la constante
false, siendo < ON, (1 < x < 2) > una regiéon de aplicabilidad de un operador
V =, en laregion < ON,z = 0 >. Dicho cambio supone deshabilitar la transicion
temporal ¢ que lleva a ese estado (factible). El modelo MUS-T resultante del
cambio sera idéntico al original, salvo I,,(ON) := I,(ON) U (1 < z < 2). O

EJEMPLO 9.4. En 9.2(e), cambiamos el grado de satisfaccion de la accion botén a 0.
Este cambio implica el cambio de la condicion de especificacion de la accion botén
a no posible. El modelo MUS-T resultante del cambio sera idéntico al original,
salvo gnp(ON, botén) := g,,,(ON, botén) U (1 < z < 2). O

Las anteriores son las formas bésicas de sintesis en la metodologia propuesta,
que, como vemos, se traducen al cambio de la condicion de especificacion de las
transiciones temporales (mediante las constantes true y false) y discretas (gené-
ricas, mediante las constantes true y false, y etiquetadas, con a o = a).
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OFF t OFF t OFF t OFF t OFF t OFF
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Figura 9.2. Cambios en la condicion de especificacion
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9.9.2 Reglas de sintesis

A continuacion se muestran ejemplos de reglas de sintesis simples, en las que
la constante atr se refiere a algun criterio que selecciona la regién.

EJEMPLO 9.5. Estado inicial: {RSy :=ini = (p1 A---Apy)}. Supone la sintesis
de la conjuncion (p; A---Apy) en la region < sp, Ro, 1 >, siendo Ry la region que
contiene como dnica interpretacion la inicial. (|

EJEMPLO 9.6. Formulas sucesoras. Clausulas que conllevan la evaluacion de la
parte declarativa en una region, y la sintesis de la parte imperativa en regiones
alcanzables mediante una transicién discreta:

e En la figura 9.3(a), se muestra {RS; := a Y= (a A b)}: Inmediatamente
después de una a-transiciéon, la acciéon a y la accién b son posibles. Esto se
traduce en que, en la region sucesora por una a-transicion, se especifican a
y b como posibles, siendo su estado sucesor subespecificado.

e En la figura 9.3(b), se muestra {RS> := atg Y= a A b}, donde atr es
algin criterio que selecciona la regién mediante una férmula sin acciones
simples (las acciones de aplicabilidad es el total del alfabeto, AA = A).

1 $,RT
a

3 a,b
a b v
¢ Rsub a b a b
/ Rsub R sub
s'\RT]
Rsub Rsub Rsub Rsub
(a) (b)

Figura 9.3. Sintesis de {RS1:=a V20 (bAc)} (subfigura 9.3(a)) y

{RS> := atr V=0 b A c} (subfigura 9.3(b))
O

EJjEMPLO 9.7. Formulas sucesoras diferidas. Suponen una evolucion discreta
y todas las configuraciones de tiempo alcanzables después del cambio de estado de
control:

V—
e En la figura 9.4(a), {RS3 := a V=0 a A b}: Si desde una region podemos
evolucionar mediante un evento discreto a, en la regién a-sucesora, a y b son
posibles en cualquier contexto temporal futuro.
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V—

e En la figura 9.4(b), {RSs := z.a V=20 (g1(z) = a A g2(x) = b)}: Si
desde una regién podemos evolucionar mediante un evento a, en la regién
a-sucesora, cuando se cumpla la guarda de tiempo g;, es posible a, y cuando
se cumpla g», es posible b.

$,RT
S,RT /_L/ a
a , t t
s' RTF - =s' RT1|" -~ ={s' RTn
Rsup
a,b a,b a,b
Rsub Rsub Rsub
(a)
s, RT g1(z) 92(x)
t t
@ s'RTr-=1sRT1 -~ =1s"RTn
Rsub
a b
Rsub Rsub
(b)
V—
Figura 9.4. Sintesis de {RSs:=a V=0 aAb} (subfigura 9.4(a)) vy

(RS: = 2.0 ¥230 (91(2) = a A gs(x) = b)} (subfigura 9.4(b))

O

EJjempPLO 9.8. Especificacion de invariantes. La utilizacion de las constantes
true y false permite la especificacion de las invariantes de avance y de parada:

e En la figura 9.5(a), {RS5 := atg V=1 (g(x) = true)}, donde z es un reloj
de modelo, permite determinar la invariante de avance.

e En la figura 9.5(b), {RSs := atr V=4 (g(z) = false)} donde x es un reloj
de modelo, permite determinar la invariante de parada.

e De forma similar, utilizando un reloj declarativo obtendriamos la regla de
especificacion de avance {RS7 := x.atgr V=41 (g(x) = false)} y laregla de
especificacion de parada {RSs := z.atgr V=>4 (g9(z) = true)}.
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s'RTF - ="\ RT1|™ =~ ' RTn s'RTF - =s',RT1|™ -~ s ,RTn
g9(z) g9(z)
t t t t
s'"\RT s' RT1| —=1'",RTn s'RTr-=1s'  RT1| I s " RTn|
(a) (b)
Figura 9.5. Cambio de condicion de especificacion de  transicio-
nes temporales: {RS5 :==atr V> (g(z) = true)} (subfigura 9.5(a)) y

{RSs :=atr V>, (g(z) = false)} (subfigura 9.5(b))

O

EJEMPLO 9.9. Reinicio de un reloj en una transiciéon discreta: a{z}. En
la figura 9.6(a) podemos ver el caso de un reloj de modelo y en la figura 9.6(b) el
caso de un reloj imperativo. Cuando el reloj en el reinicio es un reloj modelo se
modifican las regiones de tiempo por evoluciones futuras; por contra, cuando se
trata de un reloj imperativo aparecen nuevas regiones de tiempo bajo las mismas
condiciones de especificacion en la estructura original. O

9.10 Seleccién de un estado de control sucesor
discreto

La sintesis en una region R de un elemento del tipo:

¢ifs = sts Rs ¢fsl

impone, fundamentalmente, la sintesis en regiones sucesoras de la region R, ya sea
mediante transiciones temporales (=) o mediante transiciones discretas (= Q).
Si se trata de una transicion temporal, los estados sucesores, de existir, serédn tnicos
y presentes en la abstracciéon. Si, por contra, se trata de una féormula sobre los
sucesores discretos, puede ser necesario la creacién de una nueva regiéon a-sucesora
de la actual.

Sea una formula ¢%_ := ¢rs V=0 ¢y’ (factible) a sintetizar en una region
R,y sea AA el conjunto de acciones de aplicabilidad determinadas por la premisa
¢ss. Para todo a € AA:

a
. . .« ., had . . . . 2’ .
e Si existe una transicion R — R/, por el criterio determinista, la sintesis debe
ser realizada en R'.

e Si R esta totalmente subespecificada en la acciéon a (R ~> R;), tenemos dos
opciones:
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s, RT s, RT
. 7 ofz}
s',RT| s',Rx(RT)
(a)
s, RT
a
t t t
s RT—=s' RTif = == ={s' RTo—
L -
s, RT
a
t t n t
S’,RT s RT1—= - =\ RT '_L’>‘
(b)

Figura 9.6. Sintesis de un elemento a{z} para el caso de reloj de modelo (subfigura
9.6(a)) y para el caso de reloj imperativo (subfigura 9.6(b))
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9.10.1

— Si el modelo es determinista en control impone que, la sintesis en una

region a-sucesora de una region R tal que R ~» R, y existe R’ cuyo
estado de control s coincide con el estado de control de R, tal que
a

~

R’'" = R'' debe realizarse en una region R’' cuyo estado de control
coincida con el de R'.

Si el criterio de determinismo en control no ha encontrado la region
sucesora discreta o no se impone determinismo en control, es necesario
crear una nueva region sucesora en la que sintetizar ¢g,'. Evidente-
mente, con esta solucién simple la sintesis del conjunto de invariantes
que definen las reglas de sintesis del modelo podria llevar a un grafo
de regiones RMUS-T con un ntmero de regiones no finito y, conse-
cuentemente, a un modelo MUS-T igualmente infinito. Es, por tanto,
estrictamente necesario, cada vez que se ha de sintetizar en una region
sucesora discreta no existente, hacer una exploracion del conjunto de
regiones en busca de una regiéon compatible con la regién sucesora a
sintetizar (ver siguiente seccion).

Criterios de compatibilidad entre regiones

Esta seccion se refiere a la busqueda de una region compatible para sintesis
en los casos en que dicha regién no ha sido determinada, ni por el criterio de
determinismo, ni por el criterio de determinismo de control. Sea ¢¢,' la parte
de la regla de sintesis ¢V = O¢ys’ a sintetizar en una region a-sucesora de la
region R. Sea Rf€? una region a-sucesora de R obtenida mediante una transicion
discreta a a un estado de control s™¢9 ficticio, en la que se sintetiza ¢rs'. Como
se muestra en la figura 9.7, la bisqueda de una region compatible se reduce a
encontrar una region R en el modelo RMUS-T RM cuya relacion con RFed
cumpla uno de los criterios de compatibilidad que se definen a continuacion.

¢fs V=0 ¢fs’ RM

RReq

; RRC’
’

;Compatible?

Figura 9.7. Mecanismo de biisqueda de una regién compatible para la sintesis de una
regla de sintesis sucesora discreta

Para R una region del grafo, definimos in(R) como el conjunto de transiciones
t € TR entrantes, out(R) como el conjunto de transiciones ¢t € TR salientes, y
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RT(R) la region de tiempo asociada a R. Para cada transicion ¢ denotamos ce(t)
a la condicion de especificacion de t, y label(t) a la etiqueta discreta € A o la
etiqueta temporal ¢ de la transicion en el grafo.

DEFINICION 9.5. Regiones Compatibles Totalmente(TIPO RCT): Para una
region R*¢ son regiones RCT, aquellas regiones RFCT € SR en el grafo
RMUS-T, que no imponen pérdida de subespecificaciéon ni en el modelo ni en
el requisito, ademas de garantizar la preservaciéon de los operadores de pasado:

o RT(REet) = RT(RECT)

o Vt € out(RFe9) existe t' € out(RECT), tal que t = t' y las regiones destino
son también RCT.

o Vit € in(RFe9) existe t' € in(RFCT), tal que t =t y las regiones origen son
también RCT.

o Vt € in(RECT) existe t' € in(RF9), tal que t =t y las regiones origen son
también RCT.

Como veremos, en el capitulo 10, tal criterio se corresponde con una bisimulacién
backward-forward. Si bien la definicién no es la comiin en una bisimulacion, es
equivalente si tenemos en cuenta que el modelo es determinista.

DEFINICION 9.6. Regiones Compatibles Totalmente para Futuro (TI-
PO RCTF): Para una region R%°¢ son regiones RCTF aquellas regiones
RECTE ¢ SR que no suponen pérdida de subespecificacion ni en el modelo ni
en el requisito:

° RT(RReq) — RT(RRCTF)

o Vt € out(R°?) existe t' € out(RECTF), tal que t = t' y las regiones destino
son también RCTF.

Como veremos, en el capitulo 10, tal criterio se corresponde con una bisimulacién
forward.

DEFINICION 9.7. Regiones Compatibles sin pérdida de subespecificaciéon
en Modelo (TIPO RCM): Para una regiéon R%¢ son regiones compatibles
RCM aquellas cuya region de tiempo coincide con la original y cuyas condiciones
de especificacion (especificadas) contienen a las condiciones de especificacion en el
requisito:

o RT(REet) = RT(RECM)

o V t € out(RF?), existe t' € out(RFCM), tal que label(t) = label(t'),
ce(t) <. ce(t') y las regiones destino son también RCM.

Como veremos, en el capitulo 10, tal criterio se corresponde con una simulaciéon
especificada tal que el modelo simula el requisito.
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DEFINICION 9.8. Regiones compatibles sin pérdida de subespecificacion
en Requisito (TIPO RCR): Para una region R%¢?, son regiones compatibles
RCR, aquellas regiones cuya region de tiempo es idéntica a la original y cuyas
condiciones de especificacion (especificadas) estdn contenidas en las condiciones
de especificaciéon en el modelo:

e RT(RECR) = RT(RReq)

oV t € out(RFCE) existe t' € out(RF), tal que label(t) = label(t"),
ce(t) <. ce(t') y las regiones destino son también RCR.

Como veremos en el capitulo 10 tal criterio se corresponde con una simulacion
especificada tal que el requisito simule el modelo.

Como se demostrara en el capitulo 10, un criterio RCT asegura siempre la
correccién maxima de la sintesis, es decir, para cualquier regla de sintesis aplicada
al modelo, su condicién de aplicable y su condicién de éxito serian idénticas si
no hubiésemos reutilizado un estado compatible RCT. Por tanto, la sintesis no
factible de una regla de sintesis sobre un modelo generado con un criterio RCT
asegura que el nuevo requisito contradice un requisito anterior.

Los demés criterios se pueden clasificar como sigue:

e FEl criterio RCTF, por no preservar las formulas de pasado, puede introducir
falsos aplicables y falsos no aplicables. Para el caso del cuantificador V sobre
el operador de pasado, sila RS es aplicable, también lo seria en el caso de no
haber utilizado el criterio RCTF. Inversamente, para el caso de cuantificador
3 sobre el operador de pasado, si RS es no aplicable, tampoco lo seria en el
caso de no haber utilizado el criterio RCTF. En general, podemos decir que el
criterio RCTF no preserva la propiedad de aplicable de una regla de sintesis
si ésta incluye operadores de pasado, sin embargo, preserva la propiedad de
éxito de la sintesis.

e Por ultimo los criterios més débiles, RCR y RCM, ademas de falsos aplica-
bles y no aplicables, pueden, para el caso de una regla aplicable, producir
falsas sintesis con éxito y falsas sintesis sin éxito. Sin embargo, si la sintesis
tiene éxito, nos aseguramos de que el modelo sintetizado contiene todos los
comportamientos especificados.

La eleccion utilizada en el algoritmo de sintesis SCTL (Garcia Duque, 2000)
es RCM, dando prioridad al modelo sobre el requisito, en un intento de que las
modificaciones en el modelo sean las minimas posibles, aunque esto implique so-
breespecificar algunos elementos que en el requisito se encuentran subespecificados.
Sin embargo, un criterio RCM no garantiza la correccion RCT, dado que reutili-
zamos regiones que pueden incorporar caracteristicas a mayores de las impuestas
en el requisito.

Todos los criterios arriba presentados suponen que la regiéon de tiempo del
estado a reutilizar es idéntica a la obtenida por sintesis. Tal criterio garantiza
la preservaciéon del grado de satisfaccion de un predicado de tiempo que incluya
relojes de modelo. Sin embargo, se trata de una suposicion demasiado fuerte,
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cuando, en definitiva, el objetivo de las reglas de sintesis es especificar distancias
temporales entre comportamientos y no medidas absolutas.

DEFINICION 9.9. Regiones compatibles con reinicio implicito de relojes de
modelo (TIPO RCXReset): Para cualquier criterio de compatibilidad (RCT,
RCTF, RCM, RCR), se define el criterio correspondiente (RCTReset, RCTFReset,
RCMReset, RCRReset) que relaja la igualdad de la region de tiempo permitiendo
el reinicio de relojes de modelo en la transiciéon discreta:

o R\(RT(RFe)) = RECX

9.11 Recomputaciones necesarias y notificacién
de conflicto

La correccion de la sintesis incremental del modelo se basa en que para cualquier
conjunto de reglas de sintesis RS no contradictorias, el modelo obtenido mediante
sintesis incremental satisfaga todas las reglas de sintesis en RS. Para asegurar
dicha correccion, hay que tener en consideracién lo siguiente:

e El procedimiento de sintesis aplica las reglas de sintesis en las distintas re-
giones del grafo, preservando el orden temporal de ejecucion. La separacion
de pasado declarativo (criterio de seleccion) y futuro imperativo (modifica-
cion del modelo) garantiza la correccion de dicho mecanismo: dado que el
criterio de seleccion solo depende del pasado y las modificaciones impuestas
afectan solo al futuro, nunca tendremos que reevaluar la parte declarativa
de las reglas de sintesis en estados ya visitados.

e FEl crecimiento de un modelo MUS-T, es decir, el cambio de condicién de un
elemento subespecificado a posible o a no posible, puede implicar la recom-
putacién de una regla de sintesis previa. Sin embargo, sélo serd necesario la
evaluacion de la parte declarativa de reglas previas atn no sintetizadas en
la regién en la que se produce el cambio. En ese caso, una vez sintetizada
la regla de sintesis actual, se procedera a la sintesis de las reglas (que han
pasado a ser aplicables) procedentes de fases de diseno anteriores.

e En caso de no poder realizarse dicha sintesis se notificara el conflicto. La
notificacion del conflicto implica la identificacion de los requisitos contradic-
torios con el objetivo de permitir al disenador decidir si desistir en la sintesis
del nuevo requisito o eliminar del conjunto de sintesis algiin requisito previo.
Para tal fin, anotamos el modelo MUS-T con un conjunto de expresiones sim-
bolicas que almacenen la historia de evolucion de cada uno de los elementos.
Si el criterio es RCT o RCTF so6lo se notificard un conflicto si los requisitos
son contradictorios. En otro caso, la notificaciéon de conflicto puede ayudar
al disenador a seleccionar otro criterio en que la sintesis sea factible.
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9.11.1 Notificacién de conflicto

Sea w un elemento de un modelo MUS-T, siendo w € AU {true, false} y s un
estado de control.

DEFINICION 9.10. Historia de sintesis. La historia de sintesis de un elemento w
en un estado s es una disyunciéon de predicados de tiempo 3" pertenecientes a un
conjunto de requisitos {I%}.

H(s,w) : {6 [Th A ATR IV -V iThy Ao AT T}
donde :

s

e H(s,a): denota la historia de evolucion de g,(s,a).

s

(
(s,—a): respectivamente g, (s, a).
e H(s,true): respectivamente I,(s).

e H(s, false): respectivamente I,(s).

Cuando el proceso de sintesis se encuentra un cambio no factible:

e ca(a,R,) = 0 — 1, se selecciona el conjunto {I}'%j} € H(s,—a) tal que
Ra S

e ca(a,R,) =1 — 0se selecciona el conjunto {I]’é]_} € H(s,a) tal que R, C 1’

e ce(R,) = 0 — 1 se selecciona el conjunto {Igj} € H(s, false) tal que
Ra C 9"

e ce(R,) = 1 0 se selecciona el conjunto {I]’é]_} € H(s,true) tal que R, C

Y.

9.12 Algoritmo de Sintesis sobre MUS-T

9.12.1 Esbozo del Algoritmo

Sea M un componente MUS-T sintetizado a partir del conjunto de reglas de
sintesis previas. La sintesis de un nuevo modelo MUS-T M’ resultante de la
incorporacion de una nueva regla de sintesis RS, implica las siguientes tareas:

e Evaluacion de las cotas maximas de relojes imperativos, declarativos o de
modelo en la regla RS y en el modelo M.

e (Calculo del grafo RMUS-T del modelo actual en base a las cotas méaximas
anteriores.

e Sintesis de RS:
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— Si se trata de una regla ini, sin parte declaratlva aplicamos el algoritmo
S| (algoritmo 9.1) a la regién inicial < s " RO >.

— Si se trata de una regla genérica ¢, ®; gzﬁfs, aplicamos el algoritmo de
sintesis Sl (algoritmo 9.1) en un orden depth-first del grafo RMUS-T,
partiendo de < s, R 1 >.

9.12.2 Aplicaciéon de una regla de sintesis en una regién
RMUS-T

Dada una regla de sintesis RS := ¢, ®; ¢¢s y R una regioén del grafo RMUS-T,
el algoritmo de sintesis procede como sigue:

[1] Evaluacion de la parte declarativa (si ¢, = ini, entonces ¢, = 0):

— Si GS(¢p, (R,1)) = 1, sintetizar la parte imperativa ([2]).
— Si no, fin de sintesis.

[2] Evaluacion y sintesis de la parte imperativa ¢, = gzﬁ}s AR ¢}‘s en las
regiones de aplicabilidad {R,} determinadas por el operador de sintesis ®,.
Para todo ¢}, v Ra:

— Si GS(¢ fs, Ra) € {0, %} imposible satisfacer la parte imperativa.
— Si GS(¢%,,Ra) = 3, no aplicable.

- Si GS(qus, o) € {3,2}, se procede a la sintesis ([3]).

— Si GS(d)fs, «) = 1, R, ya satisface la parte imperativa.

[3] Sintesis de la parte imperativa: La sintesis de la parte imperativa opera
segun lo descrito en la seccién 9.8.

Como se sigue de la seccion 9.6, se ha permitido la introduccion de relojes im-
perativos en la parte declarativa de las reglas de sintesis, lo que permite anadir un
reloj a una transicion discreta ya existente en el modelo. Conforme a la definicion
de esta clase de relojes el algoritmo MCGR(R,F,n), descrito en el pseudocéddigo 8.3,
se modifica incorporando la posibilidad de introduccién de un nuevo reloj en el
grafo.

El algoritmo 9.1 muestra, en pseudocddigo, la solucion propuesta. Como se
puede observar, el algoritmo siempre sintetiza (deshaciendo los cambios si la sin-
tesis no es posible) y, por tanto, devuelve todos los conflictos posibles en la regla.

9.13 Traduccién RMUS-T a MUS-T

Una vez sintetizado el requisito sobre el modelo RMUS-T actual, obtenemos
un modelo RMUS-T modificado. En esta seccién se resume la obtencién del nuevo
modelo MUS-T a partir del grafo RMUS-T modificado. La traduccion se limita
al calculo de las guardas e invariantes en el modelo MUS-T. Para cada estado de
control s en el grafo de regiones RMUS-T, se calcula:
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Algoritmo 9.1 Algoritmo Sintesis Imperativa SI(< s, RT,c. >,f,n), donde SIRC
realiza la sintesis con la busqueda de una regién compatible

Sl(region R=<s,RT,ce>, list<constructor _sctlt> f, int n){
reset:=0;
case f[n]
Ereset(r): n:=n+1; reset:=1;
Eaccion(a): n:=n+1;
if a € Axp(R) then return (ERROR,notifica_ conflicto(s,a));
else
AP(R):ZAP(R) U a,
if (reset==1) then
if (r € Act(s)) then return (ERROR,ACTIVO)
else \(R,a)=X(R,a) U r; actualiza_futuro(R,a); return (OK);
end if
end else ;
Eaccion(true) : n:=n+1; if (ce=3) then actualiza_transicion(true);
return (OK);
Eaccion(false) : n:=n+1;
if (ce=1) then actualiza_ transicion(false);
else if (ce=1) then return (ERROR,notifica_ conflicto(s,false));
return (OK)
Epredicado(v): n:=n+1;
if (GSP(¢),R)== 0) return (ERROR,{})
else return (OK)
Eaccion(0) : n:=n+1; return (OK);
Eoperador _logico(—): n:=n+1; a:=f[n]; n:=n+1;
if (a € Ap(R)) then return (ERROR,notifica_conflicto(s,— a));
else Axp(R):=Anp(R) U a; return (OK);
Eoperador _logico(A): naux:=n; n=:n+1;
Resl := SI(R,f,n)); Res2 := SI(R/f,n));
if ((Res1=0K) AND (Res2=0K)) then return (OK);
else Deshacer(R,f,naux); return (Resl+Res2)
end else
Ecuantificador(&): /* £ =V */
OT:= f[n+1]; naux:=n; n:= n+2;
if ((GSP := MCGR(R,f,n)) < 1) then return (OK);
ResP := SI(R,f,n);
if (OT ! = =) then Marca(R); ResC := OK;
else ResC:= SI(R/f,n);
if (OT == =) then
EA= EA(R,OT.{}); nC:=n;
foreach R" € EA do
n:=nC; ResC := ResC + SI(R',f,n);
else /* = (O */
AA= acciones-aplicabilidad(f,naux);C:=n;
foreach a € AA do
n:=nC;
if (R.Rsucq(a) ! = ss) ResC:= ResC + SI(R.Rsucq(a),f,n)
else ResC := ResC + SIRC(R,f,n,a)
end else ;
if (ResP+ResC=ERROR) Deshacer(R,f,naux);
return (ResP+ResC);
end else ;
end case }
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o I,(s) = Ry, tal que 5< s®,R; > 0 < sRi, R; >
i

e I,(s) = URi, tal que b R Ry >
i

e Para todo a € A:

gp(s,a) = UR;, tal que < sRi R;>5

(2
Inp(s,a) = UR;, tal que < s®i R; >4
i

— As,a) = J{z;}, tal que <s® R >a{—x>i}

i

La obtenciéon de los predicados de tiempo a partir de las regiones, aunque
directa, es costosa si queremos ofrecer al usuario predicados de tiempo legibles.
La obtencion se basa en un calculo simbolico mediante DBMs (seccion 9.A.1). Una
vez sintetizado el nuevo requisito sobre RMUS-T:

e Se computa el nuevo grafo MUS-T segun la traduccion arriba descrita.

e Se aplica el algoritmo de reduccion del namero de relojes (apéndice de capi-
tulo 9.A).

e Se aplica el algoritmo de deteccion de deadlocks y timelocks (capitulo 11),
informando al usuario de los puntos conflictivos. Usualmente, la presencia de
un deadlock revela que una invariante de avance es demasiado permisiva y la
presencia de un timelock la existencia de un ciclo en el modelo con duracién
temporal cero.

9.14 Conclusiones

En la metodologia SCTL/MUS-T se proponen dos soluciones complementarias
al problema de sintesis de modelos MUS-T a partir de especificaciones en logica:
una técnica de sintesis “restringida” sin decision (la que se ha presentado en este
capitulo), y otra de sintesis “genérica”’, que mediante una técnica basada en model
checking permita el computo de sugerencias para la sintesis del conjunto completo
SCTL.

Como hemos mencionado en este capitulo, el algoritmo de sintesis garantiza
que para cualquier modificacién en el modelo, sblo es necesario reevaluar la parte
declarativa de reglas de sintesis previamente aplicadas. En la exposicién no se ha
considerado el caso en el que en una fase de disenio se afiade un nuevo evento al
conjunto de acciones A. Para incluir dicho cambio, es suficiente con considerar el
modelo M sobre el que se realiza la sintesis con un conjunto de acciones AU {as},
donde as es una acciéon subespecificada. La incorporacién de una nueva accién
a en el modelo s6lo implicard una copia de las transiciones etiquetadas con as a
transiciones etiquetadas con a.
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Apéndices del capitulo

9.A Implementacién

Existen tres puntos importantes referentes a la implementacion del método de
sintesis propuesto:

e La implementacion de una libreria de DBMs de dimensién variable que per-
mita la incorporacién sencilla de nuevos relojes en el modelo.

e La obtencién de un predicado de tiempo a partir de un conjunto de regiones
(traduccion RMUS-T a MUS-T), que se detalla en la seccion 9.A.1.

e La reduccién del numero de relojes en el modelo, que se ha realizado utili-
zando el algoritmo propuesto en (Daws y Yovine, 1996). En la seccion 3.3.1
se puede encontrar una breve exposicion de dicha técnica.

9.A.1 Obtencién de los predicados MUS-T

Dado que toda region de tiempo es un poliedro convexo, consideramos las zonas
de tiempo en la union (JR; bajo la siguiente expresion (deducible de DBM).
i

A («Tz —&j <snd([D]s.;) fSt([D]i,j)> A (wj — @i <snd([Dl;.:) fst([D]j,i)>

0<i<n,0<j<i—1

Denominamos restriccion i,j (r;;) al doble par (,7) y (j,i) definiendo el limite
inferior y superior de x; — x, siendo una variedad lineal bidimensional del espacio
%ﬁc de dimension #C (tenemos (n + 1 % n)/2 restricciones). De esta forma, rees-
cribimos la expresion de poliedro convexo (y como tal de toda region de tiempo)

€omo:
/\ rij (9.1)
0<i<n,0<j<i—1

Una condicion suficiente para que la disyuncion de dos poliedros convexos Py
P, segin la expresion 9.1, sea un poliedro convexo es la siguiente:

i) 34,54 tal que Pija #1'iaja y Vi # i%,j # j se cumple r;; =14

ii) rjaja y r';aja se puedan unir, es decir, son expresables por una nueva restric-
Y
cion 7 ;4

Siendo:

Tiaja @ ANf ~inp Tja — Tja ~gyp SUP

. 2 !
a i N[ ~ippr Tia — Tja ~gypr SUP

r J

idj

con ~ € {<, <}, entonces:
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i) Sisup’ <inf oinf’ > sup — no se pueden unir.
ii) Sisup’ =inf,— sepueden unir si ~gy, =< 0 ~ =<

Voo
Tjaja = inf' ~inpr Tia — Tja ~sup SUP

iii) Siinf' = sup,— se pueden unir si ~pr =< 0 ~gup=<

\Y% I !
Tidjd = an ~inf Tid — Tjd ~syp! SUP

iv) Si sup’ > inf,— se pueden unir , y r;{ijd =
.. Y '
mm(mf, ’LTLf ) ~Mmin(infyinf ') Lid — Ljd ~maz(sup,sup'’) mam(sup, sup )

v) Siinf' > sup,— se pueden unir ,y rivdjd =
.. Y '
mm(mf, ’LTLf ) ~Mmin(infyinf’) Lid — Ljd ~maz(sup,sup’) mam(sup, sup )

La obtencion de un predicado de tiempo reducido, a partir del conjunto |J R;
i
obtenido en la traduccion (seccion 9.13), parte del conjunto de regiones R; alma-

cenados en una lista de DBMs. El algoritmo hace una exploraciéon exhaustiva de
la lista en busca de DBMs que se puedan unir, actualizando la nueva unién en la
lista. Cuando no existan en la lista DBMs que se puedan unir, la reduccién se
acaba.

La obtencion del predicado de tiempo reducido es especialmente costosa. Para
aliviar en parte dicha complejidad, se realiza el calculo aplicando el algoritmo de
reduccion de redundancia en (Larsen et al., 1997a) a los DBMS representando las
regiones de tiempo.



CAPITULO 10

Minimizacién y correccion del
algoritmo de sintesis

Por ser los métodos de decision basados en el grafo de regiones RMUS-T
muy poco eficientes, en este capitulo se proporciona una algoritmo de
minimizacion que, dada una formula o una regla SCTL-T, calcula una
abstraccion minima en la que poder llevar a cabo la verificacion o la sin-
tesis. Ademds, se define la relacion de “evolucion” en modelos MUS-T
obtenidos por sintesis incremental, y se demuestra que el proceso de sin-
tesis incremental respeta el nivel de conocimiento de formulas SCTL-T
genéricas.

10.1 Introduccién

Diferentes equivalencias y predrdenes se utilizan comunmente en el ambito
del tratamiento formal de sistemas concurrentes con dos objetivos principales: la
obtencion de abstracciones que permitan procedimientos de decisién mas eficientes,
y la biisqueda de una relaciéon de implementacién entre modelos.

En lo que se refiere al objetivo de esta tesis, y dado que la manipulacién del
modelo MUS-T es la base de la metodologia, es necesario la busqueda de una abs-
traccion que permita la obtencién de algoritmos de model checking y de sintesis
mas eficientes. Con tal objetivo, en este capitulo se define una bisimulacion de abs-
traccion de tiempo fuerte para MUS-T (STaByius-1), que preserva las propiedades
SCTL-T (seccion 10.3). Tal bisimulacion permite obtener abstracciones minimas
en las que llevar a cabo la verificacion y la sintesis.

Tanto las relaciones de equivalencia como las relaciones de preorden permiten
comparar distintas descripciones de un sistema dado. Tipicamente, siendo M el
modelo méas abstracto de especificaciéon de un sistema y M; el modelo detallado de
su implementacion, es posible comprobar si M; es en efecto una implementaciéon
de M, mediante una relacion de equivalencia o preorden apropiado. De especial
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interés para el proceso software propuesto y, en concreto, para la correccion del
algoritmo de sintesis, sera la busqueda de una relacién de orden entre modelos
MUS-T generados en las distintas fases del proceso software. En la seccion 10.4 se
define la simulacion de abstraccion de tiempo especificada (ETaS) que relaciona
modelos MUS-T obtenidos por sintesis incremental en la metodologia propuesta.

Por otro lado, es necesario aportar una garantia de correcciéon sobre el pro-
cedimiento de sintesis definido, es decir, garantizar que el modelo sintetizado es
realmente un refinamiento o una versién con menor nivel de subespecificaciéon que
el modelo original (seccion 10.4.2). Dado el orden parcial en nivel de conocimiento
definido en la seccion 7.4.4, se prueba que el algoritmo de sintesis preserva dicho
orden parcial para cualquier formula SCTL-T con criterio RCT (seccion 10.4.3).

10.2 Definiciones preliminares

10.2.1 Simulaciones y Bisimulaciones

En esta seccion, recapitulamos las definiciones de simulacién y bisimulacién
utilizadas habitualmente para establecer relaciones de equivalencia y preérdenes
entre estados de una estructura o entre estructuras.

Definimos una estructura como una tripla £ =< Sy, S, T >, siendo S el conjun-
to de vértices de la estructura, Sy el conjunto de vértices iniciales y T' el conjunto
de sus arcos etiquetados por un elemento en un alfabeto A.

Sea A* el conjunto de secuencias finitas del alfabeto A. Dado
W=wiw, €A* y s s’ €8, diremos que s = s’ es una transiciéon generali-
zada sii:

Wn —
I, ,8p1€Stalques B sy Fs, 1 B!
Sea 2 un conjunto de transiciones generalizadas y E una estructura. Una relacion

binaria C en S X S es una simulacion en F bajo (2 sii, para cualquier s1,s2 € 5,
y para cualquier w € :

. w w
sisg Es,Vsy |51 =281’ €T, 383 [s2 82" ysi' Csy’

~

Una relacion binaria =2 en S X S es una bisimulaciéon en E bajo () sii, para
cualquier sy, sy € S, y para cualquier w € Q:

Sis; =2 sy
w w
Vs '|s1 s €T,3s [sa s ys1' 2so

v321|82$82I6T73811|81£)81I y811532
(10.1)

Las definiciones de simulacién y bisimulacién, dadas sobre un dominio de esta-
dos S, se extienden a relaciones en el dominio de estructuras &£, entre estructuras
E y E’, considerando relaciones binarias en S x S', y definiendo:

e Simulacion: EC E', sii V sg € Sp,3 50" € Sp’, tal que sg C so’. Diremos
que E' simula E.
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e Bisimulacion: F = E', sii V sg € Sp,3 so’ € Sp', tal que sg = so', y
YV so' € Sp’,d 59 € Sy, tal que sg’ = s¢. Diremos que E y E' son bisimilares
o equivalentes bajo bisimulacién.

Una bisimulacién en un dominio D es una relacion de equivalencia (reflexiva,
simétrica y transitiva), y, por tanto, subordina una particion de D en clases de

equivalencia bajo 2. Siendo 2 una bisimulacién en S, = subordina una parti-
cion de S en clases de equivalencia [s]. Siendo 22 una bisimulacion en el espacio
de estructuras £, = subordina una particién del espacio de estructuras en cla-

ses de equivalencia [E], donde estructuras en la misma clase de equivalencia son
bisimilares.

Una simulacion es un preorden (reflexiva y transitiva). Considerando C una si-
mulacion en el dominio de las estructuras £, diremos que dos estructuras E, E' € £
son similares (~c) si EC E'y E' C E. La relacién ~¢ entre estructuras es una
relacion de equivalencia en el dominio de las estructuras £ (la equivalencia asociada
a C), produciendo una particion en clases de equivalencia [E] de estructuras simi-
lares. En el conjunto cociente, £/ ~r, se define una relaciéon de orden: [E] C [E']
sii E C E'. Resulta, pues, que el preorden en £ subordina una relaciéon de orden
en £/ ~c bajo la equivalencia de similaridad.

Dada una relacion binaria definiendo una bisimulacion = (simulacion C), di-
remos que la bisimulaciéon (simulacién) preserva un conjunto de proposiciones
s

atomicas @4 sii V s,s' tal que s = s’ (s C s'), y V ¢4 € P4, se cumple

F(pa,s) =F (ga,s').

10.2.2 Propiedades de las simulaciones y bisimulaciones

Correspondencia de caminos

Dada una estructura F, definimos un camino 7 como un secuencia de vértices
1,82, tales que Vi > 1, existe un t € T y un w; € A, tal que que s; | =% s,.
Igualmente definimos un camino 7 bajo {2 como una secuencia de vértices sy, sz - - -,
tales que Vi > 1, existe un w € Q, tal que que s;_1 — $;

Dada una bisimulacion = (simulaciéon C), diremos que dos caminos
T =81,5--ym =51’ sy’ - se corresponden, sii para todoi=1---,5; = s;'
(si Cs;i').

Sea = una bisimulacién en el dominio S x S’ bajo Q, y sean s, s’ tales que
s = s'. Para todo camino 7 con origen en s (s; = s) bajo (2, existe un camino 7'
con origen en s’ bajo €2, tal que 7 y 7' se corresponden, y para todo camino 7' con

origen en s', existe un camino 7 con origen en s tal que m y 7' se corresponden.

Sea C una bisimulacién en el dominio S x S’ bajo €2, y sean s,s’ tales que
s C s'. Para todo camino 7 con origen en s bajo (), existe un camino 7' con
origen en s’ bajo Q tal que w y 7w’ se corresponden.

Por tanto, informalmente, mientras la bisimulacién garantiza que dos estructu-
ras ' y E' tienen los mismos comportamientos, la simulacién sélo garantiza que
todo comportamiento de E es también un comportamiento de E’.
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Estabilidad

Diremos que una particién (recubrimiento) P en un dominio S es post-estable
con respecto al conjunto de transiciones generalizadas (1, sii, para todo w € €,
dados dos elementos P; y P; de P:

e 0 bien P; C suc, (P;))

e 0 bien suc,(P;) N P; = {}

siendo suc, (Pj) el sucesor abstracto que computa para todo s € P; el conjunto

de estados {s'} tales que s < s’. Es decir, o bien todos los estados en P; son
sucesores por w de algtin estado en P;, o ninguno lo es.

Diremos que la particion (recubrimiento) P es pre-estable con respecto a tran-
siciones generalizadas (2, sii, para todo w € 2, dados dos elementos P; y P; de
P:

e 0 bien P; C prey (P])

e 0 bien P; ﬂprew(Pj) ={}

siendo pre, (P;) el predecesor abstracto que computa para todo s € P; el conjunto
de estados {s'} tales que s’ = s. Es decir, o bien todos los estados en P; son
predecesores por w de algtin estado en P;, o ninguno lo es.

Una particién (recubrimiento) del espacio S es estable respecto al conjunto de
transiciones generalizadas (2, sii es pre-estable y post-estable.

Por definicion de bisimulacién y de particién pre-estable, se sigue que: una bisi-
mulacioén en el espacio de estados S bajo transiciones generalizadas en el conjunto
Q define una particiéon pre-estable con respecto a 2, y viceversa.

Informalmente, la pre-estabilidad garantiza que la estructura ramificada de las
evoluciones en el espacio de estados (en el futuro) se traslada al dominio de los
elementos de la particién (recubrimiento). Inversamente, para la post-estabilidad
y la estructura ramificada en el pasado. En consecuencia, si ademés los estados
en un elemento preservan un conjunto de proposiciones atomicas de interés, se
posibilita el computo del model checking o la sintesis sobre los elementos de la
particion (recubrimiento), con la consiguiente reduccion del espacio a explorar.

Grafo cociente (de recubrimiento) para una relacién entre estados

Sea = una bisimulacion en la estructura E y P~ la particion del espacio de
estados bajo 2. El grafo cociente de E con respecto a la particion P~ es el grafo
E-~, cuyos nodos son las clases de equivalencia P; € P~, y cuyas transiciones son:

P, % PjsidseP,s' €P;tal que s = s’

Una estructura E y el grafo cociente E~ bajo una bisimulaciéon 2 son bisimi-
lares.
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Sea C una simulacion en la estructura E y Pr el recubrimiento del espacio de
estados bajo C. El grafo de recubrimiento de E con respecto al recubrimiento P
es el grafo Er, cuyos nodos son los subconjuntos P; € P, y cuyas transiciones son:

P, 5 PjsidseP,s'€P;tal ques s’

El grafo de recubrimiento Er bajo una simulacién C simula la estructura E.

Informalmente, la relacion de bisimulacion (simulacién) entre una estructura
E y su grafo cociente (de recubrimiento) obtenido por bisimulacion (simulacion)
permitird trasladar el computo del model checking o la sintesis al grafo cociente
(de recubrimiento).

10.2.3 Particularizacién para MUS-T

Las distintas equivalencias y preérdenes definidos a continuacion aplican los
conceptos de simulacién y bisimulacién para distintas elecciones del conjunto
de transiciones generalizadas 2. Sea un modelo MUS-T M con un conjunto
de acciones A. Para su grafo semantico Sy, sea el conjunto de transiciones
T C (S x RFC) x (AUR,) x L3 x (S x REC) (seccion 6.6.3).

Para una secuencia de acciones € ((AU Ry) x £3)*, definimos la transicion
(w,0)
generalizada (w,l) = (w1,l1) - - - (Wn, ), para s,s’ € S, denotada por s — s’ sii:

(w1,l1) (Wn—1,ln—1) (wnln)
s, ,8, 1 EStalques —o s1--- —o Sp_1 —o© 8

yl= /\ L
i=1---n

!

Definimos la etiqueta especial ¢, y las transiciones generalizadas temporales

(t,0) . .
(t,1) con [ € L3, que denotaremos s — s’, como aquellas transiciones generaliza-

das € (R4 x L3)* y, por tanto, (t,1) = (71,l1) - (7n,ln), con 7, € Ry y l; € L3,
tales que:

(T1,01) (Tn—1,0n—1) (Tnsln)
sy, ,8,.1 €EStalques —o s7--- —o Sp_1 —o 8

yil= /\ l;
i=1--n

!

10.3 Bisimulaciéon de abstracciéon de tiempo
fuerte (STaBMUS_T)

Las simulaciones y bisimulaciones definidas en el espacio de estados de un mo-
delo MUS-T tienen como objetivo la consecucién de una abstraccién finita del
grafo seméantico con fines de anélisis o sintesis incremental del modelo MUS-T
subyacente. Definiremos una bisimulaciéon de abstraccién de tiempo fuerte que ig-
nora el valor exacto de los pasos temporales introduciendo una transicion especial
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(t,1), y solo “distingue” las transiciones discretas en un conjunto A°. La bisimu-
lacion de abstraccion de tiempo fuerte para MUS-T particulariza la bisimulacion
de abstracciéon de tiempo cominmente utilizada en los sistemas con tiempo para
las condiciones de especificaciéon en Ls.

Dado un modelo MUS-T M, se denomina bisimulacion de abstraccion de tiem-
po fuerte STaBpus.t (Strong Time Abstracting Bisimulation) a la bisimulacion
=gC ST XST enlos estados s (por (s,v)) de M, obtenida bajo el conjunto de tran-
siciones generalizadas Q% = {(A% x L3) U (d x L3) U (t x £3)}. Siendo A5 C A el
conjunto de etiquetas de accién que determinan las acciones atémicas a considerar
en la bisimulaciéon y d la etiqueta de transicion discreta para aquellas acciones

ag¢ AS.

Por tanto, y particularizando la definicion de bisimulacion (relacion 10.1) para
transiciones w € Q°:

Ss1 =g $o sii
V% ! W ! 3 i W i I ~ i
si'|s1 s €T,3s2 [s2 =52 ys1' =g sy
! w ! ! w ! ! !
VSl |81W81 ET,E' S92 |82W82 Yy S1 ES S92
. w w
sl s -, entonces Sy -

las propiedades anteriores se cumplen si intercambiamos s; y s

(w,3)

(w,0) w, =
-5 .

w (w,l) w w .

donde — denota — ; - denota —o ; y ~~ es equivalente

Por tanto, dos estados son bisimilares si pueden realizar, bajo idéntica condicién
de especificacion, las mismas transiciones temporales y discretas (con la misma
etiqueta en el caso a € A7), llevando a estados que también son bisimilares. La
relacion de equivalencia sobre la que se define la bisimulacién depende del proposito
de su aplicaciéon. Se trata de una bisimulacion de abstraccion de tiempo porque
las transiciones temporales se abstraen de la cantidad de tiempo que transcurre
entre un estado y otro, s6lo quedédndose con un paso temporal arbitrario.

Dado un modelo MUS-T M y una bisimulacién STaByys.t =g en M, denota-
remos M= al grafo cociente bajo =g, y P~ a la particién del espacio de estados
que induce la relacion de equivalencia =g.

S

Bisimilaridad de lo estados sumideros
Dada la definicién de estados sumideros de la secciéon 6.5.2, podemos afirmar:
(8np>7Y) =s (Snp:'yl)

(33;7) =g (Ssy'yl)

La bisimilaridad de los estados sumideros no posibles justifica la tercera condicién
de la definicion.
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El grafo RMUS-T es fruto de una bisimulacién STaByys.Tt

El grafo de regiones RMUS-T definido en el capitulo 8 es un grafo cociente
obtenido por una bisimulacién STaByus.T, la obtenida mediante la equivalencia de
regiones. La bisimulacién obtenida mediante la equivalencia de regiones preserva
todas las proposiciones atomicas 0 € ©, a € Ay ¥, siendo ¥, el conjunto
de predicados de tiempo con las constantes méximas m, y mg, utilizadas en la
definicion de la equivalencia de regiones (seccion 8.2).

10.3.1 Propiedades de STaB

Como hemos mencionado, la bisimulaciéon STaByiys.T es una particularizaciéon
para modelos MUS-T de la bisimulacion de abstraccion de tiempo fuerte (STaB)
tipicamente utilizada en modelos con tiempo denso. A continuacién presentamos
dos lemas para una bisimulacion STaB, que son trasladables a las bisimulaciones
STaBMUS_T.

LEMA 10.1. (Lema 3.35 de (Alur, 1991)) Toda ejecucion en M se corresponde con
un unico camino en el cociente Mx~,. De forma inversa, dado un camino en el
cociente con origen en la clase de equivalencia Py, para todo s € Py existe una
ejecucion con origen en s que se corresponde con dicho camino.

Este lema demuestra la bisimilaridad entre un modelo M y un grafo cocien-
te obtenido por una bisimulacion M« , siendo, por tanto, el equivalente a su
correspondiente en el caso no temporizado.

LEMA 10.2. (Lema 5.6 de (Tripakis, 1998))

. B ()] ) ) .
o Cualquier transicion —o atraviesa un conjunto de clases en la particion P

finito y inico.

. . .. (m:1) .
e Si sy =g s9, para cualquier transicion temporal s; —o s1', existe una tran-
. (r".D) -
sicion temporal s —o sy, tal que s1' =g s2' y las dos transiciones atra-

viesan el mismo conjunto de clases en Pey.

Este lema garantiza que el grafo cociente es determinista con respecto al tiem-
po, caracteristica que era de esperar dado que el tiempo es determinista en la
ejecucion del modelo.

Las demostraciones de los lemas anteriores se basan en que, dado que el cociente
por una bisimulacién STaB es finito (el grafo de regiones es finito), si dos cami-
nos con origen en estados bisimilares atraviesan un conjunto distinto de clases, se
podria construir un cociente no finito. En consecuencia, dado que existe una bisi-
mulacion STaByys.t para MUS-T con cociente finito (RMUS-T), la demostracion
para modelos MUS-T y la bisimulacién STaByys.T definida seria anéloga.



202 Minimizacién y correccién del algoritmo de sintesis

10.3.2 Preservacién de férmulas SCTL-T

Sea =g una bisimulacién STaByiys.T preservando un conjunto de proposiciones
atomicas Props C {AU W}, es decir:

YaeA|ac Props,a e A°
V1) € ¥| ) € Props,s =g s’ sii F (¢,8) =F (¢,s")

Probaremos a continuaciéon que, dada una féormula SCTL-T ¢ incluyendo el
conjunto de proposiciones atomicas Props y =g una bisimulacion STaByus.T
preservando Props, entonces V s =g s’, se cumple - (¢,s) =F (¢, s'). En primer
lugar, probaremos que =g preserva el conjunto de formulas SCTL-T de futuro no
estricto. Sin embargo, la preservacion de féormulas de pasado conlleva la definicion
de una bisimulacién “hacia atras” en el espacio de estados.

DEMOSTRACION. Preservacion de formulas SCTL-T de futuro no estricto.
La demostracién se realiza por induccién en la estructura de la férmula:

e A € O: Trivial, dado que por la definicién de bisimulacién STaB, si s =g s’
las transiciones con etiqueta w se realizan bajo la misma condicién de espe-
cificacion.

a € A: Trivial dado que a € A,

@1 N ¢2, ¢1 V @2, = ¢1: Triviales por la hipotesis de induccion.

¢1 = ¢o: Trivial dado que s =g s’ y, por tanto, - (¢1,s) = F (¢1,s") y
F (¢275) =Fr (¢27Sl)'

01 Y= ¢2: Por la hipotesis de induccion - (¢1,s) = F (¢1,s'). Dado
AA el conjunto de acciones de aplicabilidad en ¢, para todo a € AA, si

(a)l) (a)l)
s —o 81, existe s1' tal que s’ —o s1', y 81 =g s'1, e inversamente para
s'. Por tanto, los estados de aplicabilidad son bisimilares bajo (a,l), y
F (o1 V=0 ¢2,8) =F (¢1 V=0 ¢2,s’). (Donde si para a € AA, a no

pertenece a A® la etiqueta seré d).

¢1 3=0O ¢2: Andloga.

¢1 Y=4 ¢o: Por la hipotesis de induccion F (¢1,s) = F (¢1,s'). Dado
{si} =L ((=4,¢1),s), supongamos A(— ce(s;)) V I (¢2,s;) =1; entonces
i

. L (t,ce(sk))

existe, una transicion s i sk, tal que = ce(sg) V I (2, s,) =1, y para

(t,ce(s;))

toda transicién s ——o sj, 7 ce(s;j) V F (¢2,s;) > 1. Dado que, s &g s/,
. .. . (tice(sw'))

existe una transicion generalizada s’ % s, tal que s, =g sp' y,

por tanto, = ce(si’) V F (¢a,s,') = I. Ademdés, si existiese un transicion
(tice(s; "))

' — sj', tal que = ce(s;’) V F (¢2,s;") = 1" < [, tendria que

(t,ce(s;))
existir una transicion s —o sj tal que = ce(s;) V F (¢a,s;) =1 <
(contradiccion). Por tanto, - (¢1 V=4 ¢o,5) =F (1 V=>4 ¢2,s').
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e ¢1 d=, ¢s: Andloga.
O

DEMOSTRACION. Preservacion de férmulas SCTL-T con operadores de
pasado. La preservacion de las formulas que incluyen operadores temporales de
pasado impone que, dados dos estados bisimilares, sus estados predecesores sean
también bisimilares (bisimulacion backward-forward). Asi, imponemos para la
formulas SCTL-T de pasado las siguientes propiedades adicionales en s; =g sa:

w w
e Vs |s1' s €T, 38 |52 =52y 81’ =g 82

w w
e Vs |s1' s €T, 38 |52 ~ 52y 51" g 82

Las propiedades anteriores se cumplen si intercambiamos s; y ss.

Dado que la relaciéon de equivalencia =g, definiendo una bisimulacion
STaByus.T, no induce necesariamente una particiéon post-estable del espacio de
estados, una bisimulacién STaByys.T no siempre preserva el grado de satisfaccion
de formulas SCTL-T con operadores de pasado. Dado que el grafo RMUS-T respe-
ta tal caracteristica, dada una particién P, es posible encontrar un refinamiento
de tal particion de naturaleza post-estable, imponiendo las propiedades anteriores.
Con tal propiedad la demostraciéon de la preservacion de propiedades SCTL-T de
pasado es analoga a las de futuro no estricto.

O

DEMOSTRACION. Preservacion de féormulas SCTL-T. Lo que resta para la
demostraciéon de la preservacién del conjunto completo SCTL-T son las féormulas
que incluyen operadores de ligado.

Sea una formula SCTL-T incluyendo un conjunto de relojes £ = {z} ligados,
y un conjunto de predicados de tiempo \Ili,t = {¢} sobre dichos relojes y sobre el
conjunto de relojes del modelo M. Basta considerar un modelo M¢ con el conjunto
de relojes original més el conjunto de relojes £, y una bisimulaciéon STaByus.T
sobre el modelo M¢ tal que la particion P~. preserve ademds el conjunto de
proposiciones:

Vee& x=0
Ve U5,y p (10.2)

Tal bisimulacion existe, dado que es posible conseguir un grafo RMUS-T con
dichas caracteristicas. O

10.3.3 Model Checking y sintesis SCTL-T

La bisimulacién definida es la cominmente utilizada en el analisis de autématas
temporizados, simplemente particularizada para las tres condiciones de especifica-
cion en el modelo MUS-T. Sin embargo, dada una férmula ¢ € ®gorr 7, seria
deseable obtener una bisimulaciéon de abstraccion de tiempo fuerte del grafo M
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preservando sélo las proposiciones atémicas que determina el valor de verdad de
¢. Para ello, en la seccion 10.6, se detalla un algoritmo de minimizacién que, a
partir de una particion del espacio de estados que preserva todas las proposiciones
atémicas en una féormula ¢, calcula un refinamiento pre-estable en el que realizar
el model checking y la sintesis. Los algoritmos de model checking y de sintesis sélo
necesitaran post-estabilizar la particion para la verificacién de operadores tempo-
rales de pasado.

10.4 Simulacién de abstraccién de tiempo
especificada (ETaSwmus.-T)

En la metodologia propuesta, seria deseable poder comprobar si, dados dos
modelos MUS-T M; y M5 generados en fases consecutivas del proceso de diseno,
existe una relacion incremental entre ellos, que notaremos por Cg. Informalmente,
podemos decir que un modelo M es un modelo MUS-T mas detallado o con menor
cantidad de subespecificacion que M; (M Eg Mo), si contiene, al menos, todos
los comportamientos temporizados posibles y no posibles del modelo M, pudiendo
contener otros comportamientos temporizados adicionales. Asimismo, la relacion
de orden definida permite comprobar si se trata de dos modelos equivalentes bajo
subespecificacion, ya que bastaria con comprobar si My Cgp My y My Cgp M.

El preorden Cpg define, bajo similaridad, un orden parcial en el dominio de
modelos MUS-T, relacionando modelos MUS-T obtenidos por sintesis incremental
en el proceso software.

Dado un modelo MUS-T M, se denomina simulacion de abstraccion de tiem-
po especificada ETaSyus.r (spEcified Time Abstracting Simulation) a la relacion
binaria CgC ST x ST en los estados s (por (s,7)) de M, bajo el conjunto de
acciones generalizadas 0F = {(A4 x {0,1}) U (t x {0,1})} tal que:

s1 Cg so sil

w w
Vsi'|s1 s’ €T,3s2' |52 —82 ysi'Cgsa'

. w w
sl s; -, entonces sy +»

La simulacion de abstraccion de tiempo especificada permite establecer un
orden parcial en los modelos generados mediante la sintesis incremental en la
metodologia. Formalmente, dados dos modelos MUS-T M; y Mas, se dice que
M simula bajo especificacion M; sii existe una simulaciéon de abstraccion de
tiempo especificada CpC ST1 x ST 2 en los estados de M y M tal que:

oV (SUU'Y?) € STl)El (302)73) € 8T2 tal que (50177?) Ce (302>'73)

e [y preserva el conjunto de predicados ¥ o4 con constantes maximas m,, mg,
definidas por el modelo M,
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10.4.1 ETasMus_T es mas débil que STaBMUS_T

De la definicién de bisimulaciéon STaByys.T, se sigue que dados dos modelos
M1y Mas, si My =g My entonces M Cg Mo, y, por tanto, Cgp C =g. Proba-
remos que =g ¢ Cp con el ejemplo de la figura 10.1. Con 10.1(a) M; y 10.1(b)
M, vemos que M; Cg Mo y, sin embargo, M; %g M. Por tanto, el computo
de la relacion C g se puede realizar a partir de =g.

A=z < 3 [A=z <5
IP=false IP=false
:). :).
a [z >3] {z} a [z >3] {z}

(a) (b)

Figura 10.1. STaB es mas fuerte que ETaS. Para M; en la figura 10.1(a) y M en la
figura 10.1(b): M1 Cg Mo y, sin embargo, M Zs M»

10.4.2 Correccion del algoritmo de sintesis

Demostraremos en esta secciéon que, dado un modelo M y una regla de sintesis
RS, el modelo M?, sintetizado mediante la aplicacién del algoritmo de sintesis, es
tal que M Cg M?. Para ello basta con considerar que, dado M?# idéntico a M,
y, por tanto, M Cp M?, los distintos pasos del algoritmo de sintesis preservan
dicha relacion.

Sean S el conjunto de estados del grafo seméntico de Spq y S? sus idénticos
en Sy=. Sea s un estado tal que F (RS, s) = 1y, por tanto, - (RS, s®) = 1. Los
cambios realizados en el algoritmo de sintesis seran:

e El cambio de la condicién de especificacién de una transiciéon discreta o
temporal. Es decir, si s Cg s° y, dado el conjunto de transiciones salientes
t € ST con origen en s, el algoritmo de sintesis actualiza transiciones ¢ con
CE(t) = & atransiciones ¢ con CE(t) = {0, 1} y, por tanto, respeta la relacion.

e El reinicio de un reloj imperativo o de modelo en una transicion discreta con
destino en s'. Dado que en el algoritmo sblo se permite tal reinicio si el reloj
es inactivo, el valor de dicho reloj es tal que su modificacion (por reinicio)
respeta las condiciones de especificacion del subgrafo con origen en s'.

10.4.3 Preservacioén del nivel de conocimiento

Al igual que en la seccion anterior, nos basamos en que los cambios realizados
s6lo alteran la condiciéon de especificacion de las transiciones discretas y tempora-
les. Por tanto, la demostracion se basa en considerar dos grafos semanticos con
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estructura idéntica hacia delante para el modelo inicial M y para el modelo sinte-
tizado M?*. Dado que los modelos sintetizados son deterministas, el modelo M?#
tiene estructura idéntica simplemente considerando que, para un estado (s,7), el
cambio de una transicion subespecificada con destino (s’,v’) a no posible intro-
duce un estado (spp,v').

Sea el orden en nivel de conocimiento, <., definido en la seccién 7.4.4, M un
modelo MUS-T y M? el obtenido a partir M mediante la aplicaciéon de una regla
de sintesis RS con criterio RCT, probaremos que, para cualquier féormula ¢ y dos
estados s y s° que se corresponden en la estructura, tales que s° no es un estado
Spp, Se cumple:

F(¢,5) <c F (¢,5°)

Dado el orden <. en nivel de conocimiento, la demostraciéon se basa en la
monotonicidad de los operadores 16gicos A V y del operador causal — respecto al
orden <.. Probaremos, en primer lugar, la preservacion de formulas SCTL-T de
futuro no estricto. En segundo lugar se esbozara la base de la demostracion para

formulas SCTL-T de pasado.

DEMOSTRACION. Preservaciéon del nivel de conocimiento para féormulas
de futuro no estricto Dada una férmula ¢ de futuro no estricto, probaremos
que, si los estados s y s® se corresponden en las estructuras idénticas (generadas
con criterio RCT o RCTF),  (¢,s) <. F (¢,s°). La demostracion se realiza por
induccién estructural:

e ac A: Sisy s®secorresponden en la estructura, los cambios realizados
por el algoritmo de sintesis respetan el nivel de conocimiento y, por tanto,
F(a,s) </ (a,s®).

1 € U: Dado que los estados se corresponden en la estructura, se cumple

S (s) = F ().

e § € O: Dado que el valor de verdad de las proposiciones constantes sélo
depende de la condicién de especificacion de la transicion, y esta no decrece
en el algoritmo de sintesis, - (8,s) < F (6, s°).

¢1 = ¢ Por la hipétesis de induccion

F(¢1,5) <c F (¢1,5°)
F (¢2,5) <c F (¢2,5°)

y, dado que la operacion — es monotona, - (¢1 = ¢=2,5) <. F (¢1 = o, s%).

D01V ® ¢o: El grado de satisfaccion en s es

F (1Y ® ¢a,8) = = (F (¢1,5), J\ (= ce(s)V F (¢2,5"))
{s"}
consideremos un estado de aplicabilidad s’ cualquiera y su elemento
= ce(s’) V F (¢=2,s') en la conjuncion anterior:
— Sice(s') = 1y, por tanto, = ce(s’) = 3, los cambios realizados pueden
ser:
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- Si ce(s') — 1 entonces = ce(s®’) = 0y, dado que, por la hipotesis
de induccion, F (¢, s) <. F (¢2,s°"), no decrece.

- Si ce(s') = 0 entonces = ce(s®') = 1, el resultado de la conjuncion
es 1 y no decrece.

- Si ce(s') no cambia, dado que, por la hipotesis de induccion, el
nivel de conocimiento para ¢, cumple k- (¢a,s') <. F (¢2,s°'), no
decrece.

— Si ce(s’) = 0, el resultado sera siempre 1 y, por tanto, dado que la
condicion de especificacion ce(s’) no puede cambiar en el algoritmo de
sintesis, el resultado permanece idéntico.

— Sice(s’) =1, = ce(s’) = 0y, por tanto, el resultado de la conjuncion
serd - (¢2,s'). Dado que, por la hipotesis de induccion, se cumple
F (¢2,s') <. F (¢2,5°"), el resultado no decrece.

Dado que todos los elementos en la conjuncién respetan el orden <.,y A es
mono6tono en <., podemos afirmar que F ($1V ® ¢a,s) <. F (¢1V ® ¢o, s%).

e $»13® ¢2: Andloga.

O

Ademaés, los criterios RCTReset y RCTFReset preservaran el nivel de conoci-
miento de cualquier formula de futuro no estricto que no incluya predicados de
tiempo sobre relojes de modelo.

Preservacion del nivel de conocimiento para férmulas de pasado

La preservacion para el caso de operadores de pasado sblo se cumple si utiliza-
mos un criterio RCT. La demostracion se basa en considerar que el criterio RCT
impone una bisimulacion especificada backward y, por tanto, las demostraciones
son simétricas. La imposicion de una bisimulacion especificada hacia atras arranca
del hecho de que el pasado es no determinista. En el caso de criterio RCTReset se
mantendra la preservacion salvo para aquellas féormulas que incluyan predicados
de tiempo sobre relojes de modelo.

10.5 Relacién de abstraccién de tiempo total
posible (TPwmus.-T)

Como hemos mencionado, una de las caracteristicas que garantizan una correc-
ci6on minima de un modelo MUS-T seré la ausencia de bloqueos. La ausencia de
bloqueos en tiempo, formalizada en (Henzinger et al., 1992b) bajo el denomina-
cion “nonzeno”, garantiza que el tiempo puede progresar sin una cota superior. Sin
embargo, una bisimulacion STaByys.T no respeta la caracteristica “nonzeno” de
un sistema. Con tal objetivo, y para permitir la ejecucion simbolica de un modelo
MUS-T en el capitulo 11 se presenta el grafo de simulaciéon posible.

Definimos a continuacion la relacion de abstraccion de tiempo total posible
(TPyus-T), abstraccion base para el computo del grafo de simulacion posible.
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Dicha abstraccién permite obtener modelos abstractos que s6lo tengan en con-
sideracion los estados en ST que son accesibles mediante transiciones posibles,
reflejando los comportamientos especificados en un modelo MUS-T. Es decir, la
relacion solo considera el conjunto de transiciones generalizadas en:

QT ={(t, 1)U (Ax (1)}

Dado un modelo MUS-T M, se denomina relacién de abstraccion de tiempo
total posible (TPyus.r) a la relacion binaria CppC ST x ST en los estados s
(por (s,7)) de M, bajo el conjunto de acciones generalizadas Q7 tal que:

e VseST, sis— s’ entonces s Crp s’

. a T a T
e V51,5 €ST | s1 Erp S2,81 81 —>— s1”y s2 —— s2/ entonces s;' Crp s2”.

10.6 Analisis basado en minimizacién

Un problema crucial en la verificacion basada en model checking es la genera-
cion del espacio de estados en el que realizar la exploracién exhaustiva en busca de
la veracidad de la féormula. En el caso de la verificaciéon con tiempo, este problema
se traduce en la generaciéon del grafo de regiones. El tamano elevado del espacio
de estados del sistema no s6lo se origina en la complejidad intrinseca de los mode-
los, o en el nimero de relojes definidos, sino también en que el grafo de regiones
contiene una gran cantidad de estados que, dependiendo de la formula a verificar,
mantienen algin tipo de equivalencia. Es decir, una férmula ¢, normalmente, no
distingue todas las regiones en RMUS-T.

En lo que se refiere a la explosion del espacio de estados originada en las
interpretaciones reales de los relojes introducidos en los modelos basados en el
paradigma del autémata temporizado, se han aportado fundamentalmente tres
categorias de soluciones (seccion 3.3.1): la utilizacion de representantes discretos de
las regiones (Bozga et al., 1997); el computo simbolico de la verificacion (Henzinger
et al., 1992b; Bouajjani et al., 1997); y la utilizacion de particiones menos finas
del espacio de estados (Tripakis y Yovine, 1996; Godskesen et al., 1993). Ademas,
existen numerosas técnicas de menor entidad que, en su mayoria, tratan de aplicar
conceptos ya utilizados con éxito en el tratamiento de sistemas concurrentes y que
suponen variaciones de menor entidad que las anteriores.

Si bien el analisis mediante representantes trata de llevar el problema de un
dominio denso a un dominio discreto que se pueda beneficiar de los model checkers
sin tiempo, se considera probado que su aplicacién al tratamiento de sistemas de
tiempo real no es adecuada en todos los casos (Asarin et al., 1998a). En cuanto a
los algoritmos simboélicos, conviene decir que todos los model checkers sobre tiempo
denso son, en mayor o menor medida, simbélicos, dado que el conjunto de estados
es infinito. Se suele hablar de algoritmos simbolicos para referirse a aquellos algo-
ritmos que no se basan en la exploracion de un grafo cociente, sino en puntos fijos
sobre predicados 16gicos. Por tanto, los algoritmos simbélicos no acaban hasta que
converja el punto fijo, produciendo, ademas, una diagnosis mas compleja, dado que
los contraejemplos son generados mediante formulas caracteristicas.
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Aunque los algoritmos simbolicos evitan la explosion del espacio de estados,
no resultan adecuados para nuestros propositos. La idea de permitir un desarrollo
iterativo e incremental, en el que el usuario va variando los requisitos exigidos al
sistema, no se basa tnicamente en sucesivas fases de especificacion y verificacion,
sino que ha de ir acompanada de una modificaciéon del sistema guiada por la
metodologia. Para tal proposito, el tipo de diagnosis ofrecida por el model checking
simbolico, mediante una férmula caracteristica, no resulta de aplicacion directa.

Por tanto, hemos considerado mas adecuado la utilizacién de una abstraccion
mas fuerte que la alcanzada con la utilizacion de la equivalencia de regiones. Dicha
abstraccién nos debe permitir construir, a partir de un modelo MUS-T y de un
requisito SCTL-T, el grafo cociente minimo que permita la verificacion y sintesis
exacta del requisito. Si bien la utilizacién de este tipo de abstracciones podria
llevar, en el peor caso, a un grafo cociente tan grande como el grafo de regiones,
en la practica su tamano es, normalmente, mucho menor.

10.6.1 Esbozo de los algoritmos de minimizacion

La busqueda de una bisimulacién para la resoluciéon de un problema concreto
se torna compleja si consideramos que, por un lado, el conjunto de estados con-
cretos es infinito; y, por otro, la bisimulaciéon deseada ha de respetar una serie de
propiedades para que sea aplicable a un tipo de anélisis en concreto. La obtencion
de una bisimulacién que, no siendo la mayor, respete un conjunto de propiedades
deseables se ha realizado en los modelos sin tiempo explotando la naturaleza pre-
estable de las bisimulaciones (algoritmos de minimizacién). Una vez demostrada
la naturaleza decidible del problema de model checking sobre tiempo denso, dichos
algoritmos han encontrado sus equivalentes en los formalismos con tiempo.

El problema que abordan los algoritmos de minimizacién es el computo del
grafo de estados minimo para un proceso sin construir a priori el total del espacio
de estados. Un grafo de estados “minimo”, lo seré, desde el punto de vista de una
bisimulacién definida en los estados del proceso.

Este problema ha sido resuelto en el caso de los modelos de estados sin tiempo
(Bouajjani et al., 1992; Lee y Yannakakis, 1992) con el objetivo de reducir el
espacio de estados originado en la composicién de sistemas concurrentes, y el
andlisis de espacios de estados infinitos (sistemas parametrizados y modelos con
datos).

Informalmente, el mecanismo de minimizacion trabaja como sigue. Suponga-
mos una particioén del espacio de estados preservando un conjunto de proposiciones
atomicas Props. Entonces, cualquier refinamiento de dicha particiéon preservara
Props. En base a este hecho, la minimizacién trata de refinar los elementos de la
particion hasta conseguir una particion en clases de equivalencia bajo una bisimu-
lacion =2. El criterio que determina que una particion del espacio de estados sea
una bisimulacién se basa en la siguiente proposicion:

“Una bisimulacion induce una particion pre-estable
del espacio de estados y viceversa”

Recordando la definicién de pre-estabilidad, una particion P es pre-estable con
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respecto a un conjunto de transiciones generalizadas €2, sii, para todo w € 2, dados
dos elementos P; y P; de P:

e 0 bien P; C pre, (P;))

e 0 bien P; ﬂprew(Pj) ={}

P2-1

pre
P2-2

Figura 10.2. Esbozo del mecanismo de minimizacién

Sea, por ejemplo, la particién en la figura 10.2 representando un espacio de
estados ficticio. La comprobaciéon de pre-estabilidad entre los elementos de la
particion P; y P> computa pre, (P;) mediante el operador abstracto pre de pre-
decesores por una accion generalizada w. Si P, N pre, (P1) = {}, se garantiza la
pre-estabilidad; si P, N pre,(P1) # P2, podemos concluir que P> ¢ pre,(P;). En
ese caso, se refina Py en dos zonas Py_1 = PyNpre,(P1) y Pa_s = Py — pre,(Pr),
garantizando que tanto P»_; como P»_» son pre-estables con respecto a P .

Una vez obtenido un refinamiento pre-estable de la particion inicial, garanti-
zamos que dicha particién es un grafo cociente bajo la bisimulacién =2 y, ademas,
respeta el conjunto de proposiciones Props. Mientras que el conjunto Props deter-
mina las proposiciones atémicas preservadas en la abstraccion, el tipo de relacion
computada determina el conjunto de operadores temporales preservados.

En el ambito de los modelos con tiempo denso, la verificacion formal de propie-
dades por model checking basada en el grafo de regiones, tal como fue introducido
originalmente, utiliza el grafo cociente obtenido mediante la equivalencia de regio-
nes. Como ya hemos mencionado, dicha equivalencia induce una bisimulacién de
abstraccion de tiempo fuerte. Sin embargo, no es necesariamente la equivalencia
(induciendo una bisimulacion) més fuerte que preserva la veracidad de un proble-
ma concreto. Es decir, no es necesariamente la que produce una particién menos
fina (con menor numero de clases de equivalencia).

Una vez demostrada la existencia de un grafo cociente bajo bisimulacion de
abstraccion de tiempo fuerte (el grafo de regiones), la técnica de minimizacion
se adapta (Alur et al., 1992; Tripakis y Yovine, 1996) simplemente tomando en
consideracion los dos tipos de transiciones en la semantica de dichos modelos:
transiciones discretas y transiciones temporales.
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10.6.2 Particularizacién para MUS-T

~

En el caso de una bisimulacion STaByys.t (&s) sobre un modelo MUS-T, el
algoritmo de minimizacién ha de refinar la particién inicial con respecto al con-
junto de transiciones generalizadas Q°. Se propone un algoritmo que, al igual que
el presentado en (Bouajjani et al., 1992), solo tiene en consideracion las clases
accesibles de la particion, que son aquellas que contienen, por lo menos, un esta-
do accesible mediante transiciones posibles o subespecificadas. Seréan alcanzables
todos aquellos (s,v) tales que:

wo,lo Wyl

1
3 {(w;, i) }o..n € Q tal que I; € {1, 5} y (s0,7") — -+ =" (s,7)

Por tanto, para una transicion generalizada w € ), las transiciones a tener en
cuenta seran (w,1) y (w, 3). El grafo cociente obtenido contendra una particion

parcial del espacio de estados S X %ﬁc.

10.6.3 Manipulacién de los elementos de la particiéon

Cada elemento P; en la particion P se puede representar de forma genérica
como un conjunto de zonas [s1, Z1]," - ,[$n, Zn], donde cada s; € S es un estado
de control en S, y cada Z; € PC serd un poliedro (no necesariamente convexo)
representado por una lista de DBMs (apéndice A).

Siendo P; = [s}, Z}],--,[s}ZM y Pj = [s;,Z]l], ,[s7', Z], se definen a

(2
continuacién las operaciones abstractas sobre zonas:

e P;N P;, se define como:
Vi=1---n, si3[s;,Z;] € Pj | s; =s; entonces [s;, Z; N Z;] € P;N P;
e Si PN P; # {}, entonces P; — P; se define como:
Vi=1---n, si3[s;,Z;] € Pj | s; = s; entonces [s;,Z; — Z;] € P; — P;
si P, N P; = {}, entonces P, — P; = P,
o sucy (P;) y preyw(P;): los sucesores y predecesores abstractos de un elemento

P; por una accién generalizada w € Q5.

Estos operadores se pueden reducir a predecesores y sucesores abstractos
sobe zonas [s, Z]:

sucy (P;) = sucy([s1,Z1]),-+ , sucy([sn, Zn])
prew(P;) = prew([s1, Z1]), -+ s prew([sn, Zn))

donde w puede ser una transicion discreta a € A%, una transicion discreta
genérica d, o un cierre de transiciones temporales 7 (o bien todas posibles,
o bien todas subespecificadas).

Si bien el computo de una particion inducida por una bisimulaciéon
STaByys.T no impone la definiciéon de los sucesores abstractos, dichos ope-
radores son necesarios para llevar a cabo post-estabilizacién que garantice la
preservacion de operadores de pasado.
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Sucesores y predecesores temporales

Sea prei([s, Z],1) (resp. pre:([s, Z], %)) el operador que computa los prede-

cesores en tiempo de [s, Z] mediante una transicién temporal generalizada con
condicion de especificacion 1 (resp. %) Se define el operador abstracto de prede-

cesores temporales, pre:([s, Z], c.), como:

{37 eR,y+7€Z, yVOST ST La(s)(y+7") =1} ce =1
{6NI3ITeERL,Y+7€Z yVOST' <1 LG)(y+7") =1} =5

M)

y el operador abstracto de sucesores temporales, suc([s, Z], c.), como:

{(s,vy+7)|3F317€eR,yeZ, yVOL< 7' <7, I, (s)(v+7")=1},c0 =
{(s,v+7)|37eR,yeZ yVOL< 7' <7, I(s)(y+7') =1},¢c =

N

En resumen, estos operadores calculan los sucesores (predecesores) temporales
incluyendo sélo pasos temporales posibles o subespecificados. Para el calculo de
dichos operadores utilizamos la operacion until recogida en el apéndice A:

until(Z,Z")={ye Z'" |3y € Ztalquey' +7=yyVr' <1,y+7'€Z'}
y, por tanto:
e pre:([s, 7], %) = until(Is(s), Z)
e pre([s, Z],1) = until(l.(s), Z)

El célculo para los sucesores temporales es andlogo utilizando el operador since
recogido en el apéndice A.

Predecesor discreto

Para un estado de control s y una acciéon a € A, sea:

desty(s,a) = {t = (si, < a, gp; (si,a),\i >,s) | CE(t) =1}

1
d68t8(87a’) = {t = (Si7 < aagi(siaa)7>\i >7S) | CE(t) = 5}

El predecesor abstracto discreto preq([s, Z], a,1) (resp. preq([s, Z], a, %)) com-
putara el conjunto de estados predecesores de algun estado en [s, Z], mediante una
transicion discreta con condicion de especificacion 1 (resp. %)

preq([s, Z),a,1) = {[si, Zi] | t € destp(s,a) y Z; = R;}(Z N gp; (si,a))}

1
prea(ls, Z),a,5) = {[si, Zi] | t € dest,(s,a) y Zi = Ry (Z N g (si,0))}

Para la acciéon discreta genérica d:

preq([s, Z],d, c.) = U preq([s, Z],a, ce)
agAS
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Sucesor discreto

Para un estado de control s y una accién a € A, sea:

origy(s,a) = {t = (s,< a,gp;(s,a),\; >,s;) | CE(t) =1}

origs(s,a) = {t = (s,< a,gi(s,a),/\i >,s;) | CE(t) = %}

U {t=(s,<a,9](s,0),{} >,50)}

Los sucesores abstractos discretos, con condicién de especificacién posible o

subespecificada, seran !:

suca([s, Z],a,1) = {[si, Zi] | t € origp(s) y Zi = B, (Z N gp;(s,0))}

1) ={[si, Zi] | t € origs(s) y Z; = Rx,(Z N gs,(s,a))}

sucq([s, Z], a, 5

Para la acciéon discreta genérica d:

sucq([s, Z],d, c.) = U sucq([s, Z], a,c.)
ag AS

10.6.4 Algoritmo de minimizacion

El algoritmo 10.1 muestra el pseudocddigo del algoritmo de minimizacién
Minimiza(M,Pp), donde M es el modelo MUS-T y Py es la particion parcial ini-
cial. Dicha particiéon (parcial) debe ser tal que todos los estados (s,7) accesibles
en el modelo estén incluidos en algtin elemento de la particién Py que contendra,
por tanto, un elemento con estado de control s;.

Debemos resaltar que la pre-estabilizacion con respecto a transiciones totalmen-
te subespecificadas es implicita a la comprobacién de estabilidad de los elementos
de la particiéon con respecto a los elementos que contengan sg;. Para ese caso,
dests(ss) sera el conjunto de transiciones discretas totalmente subespecificadas.

10.6.5 Post-estabilizacion para el calculo de operadores de
pasado

Siendo P; un elemento en la particion, el calculo del valor de verdad de un
operador de pasado en P; implica la post-estabilizacion de P;. Por tanto:

e Para el célculo del valor de verdad de un operador =-_ en P;, y dados {P;}
los predecesores en el grafo cociente por transiciones t:

— Si suc,(Pj,c.) N P; = {} se garantiza la post-estabilidad.

'Con gs; € {95,927} v 5i = 55 cuando gs; = g7
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Algoritmo 10.1 Algoritmo de Minimizacién
Minimiza(M,Po)
{

P:=Po
Accesibles:={(s,Z) € Po | s=so y 7° € Z}; Estables:={}

while Accesibles - Estables # {} do
let P1=(s,Z) in Accesibles - Estables;

/* Refinar con respecto a las transiciones de tiempo */

if (3 P2 € P|PiLNpre(P2l) ¢ {P1.{}}) then
Preestabiliza(P,Accesibles,Estables,P1,P2,t,{},1);
continue;

if 3Py € P| PN predP2,1) ¢ {P1.{}}) then
Preestabiliza(P, Accesibles,Estables,P;,P2,t,{},3);:
continue;

/* Refinar con respecto a las transiciones discretas*/

if (3P € P,a€ A| Py NpreqPz,al) ¢ {P:1,{}}) then
Preestabiliza(P,Accesibles,Estables,P1,P2,d,a,1);
continue;

if (3 P, e P | PN pred(Pg,a,%) ¢ {Pl,{}}) then
Preestabiliza(P,Accesibles,Estables,P1,P3,d,a, 1)
continue;

/* es estable */
Estables:= Estables U Py;
Accesibles:= Accesibles U {P € P | P1 N pre¢(P,c.) # 0}
U{P € P | PiNpreqsPac:) #0 paraa e A};
end while

}

Preestabiliza(P,Accesibles,Estables,P1,P» tipo,a,c.)
{
Pp, :={ P1 N pretipo(P2,a,cc), P1 — previpo(P2.a,ce)}s
Accesibles:= (Accesibles — {P1}) U { P € Pp, | (s0.,7°)
Estables:= Estables — {P € P | P N presipo(P1,a.ce) # {
—{P € P | PN preip(Pr.a,ce) # {}}
P:= (P — P1) U Ppy;

P};
_}}
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— Si suc,(Pj,c.) N P; = P; se garantiza la post-estabilidad.

— En otro caso, se refina P; como P; N sucy(Pj,c.) y P; — suci(Pj, ce).

e Para el célculo del valor de verdad de un operador = () en la zona P;, se
post-estabiliza la zona con respecto a transiciones discretas € A®* U {d}.

10.6.6 Verificacion y sintesis basada en minimizacion para
SCTL-T

Sea un modelo MUS-T M y ¢ una féormula a verificar o sintetizar. A partir de
¢ se define:

o £F y &P, respectivamente los relojes de especificacion de futuro vy de pasado
y , p J p y p

en ¢.
o A? el conjunto de acciones a € A en ¢.

° \Ifdc’, \Il?f y \II?P las restricciones de tiempo en ¢, respectivamente sobre relojes
de modelo, relojes de especificacion de futuro y relojes de especificacion de
pasado.

Sea Props el conjunto de proposiciones atomicas A?, \Ilg, y, adicionalmente, las
proposiciones en la expresion 10.2 para los relojes de especificacion (€7 y £P) y sus
predicados de tiempo (\Il?f y \Il?p) Es decir, Props es el conjunto de proposiciones
atomicas en la formula ¢ a verificar.

El algoritmo que se propone para la verificaciéon y sintesis de féormulas SCTL-T
realiza el computo del grafo cociente en dos pasos:

e Paso I: En primer lugar, calcula el grafo cociente minimo (segun
STaByus-r) a partir de una particion inicial preservando las proposiciones
atémicas Props correspondientes a elementos del modelo, es decir, a € A? y
vl

c

e Paso II: Se aplica el algoritmo de model checking o de sintesis, que extiende
el grafo abstracto con relojes de especificacion “al vuelo”, y post-estabiliza
la particion para el calculo del grado de satisfaccion de los operadores de
pasado.

10.7 Conclusiones

En este capitulo, hemos definido las distintas relaciones que intervienen en la
metodologia propuesta:

e Bisimulacién de abstraccion de tiempo fuerte: permitiendo la veri-
ficacion y sintesis de féormulas SCTL-T en un modelo abstracto de menor
tamafio que el obtenido bajo la equivalencia de regiones (capitulo 8).
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e Simulaciéon de abstraccién de tiempo especificada: definiendo una
relacion de orden en el conjunto de modelos MUS-T generados a lo largo del
proceso software, siendo la base para la correcciéon del algoritmo de sintesis.
Ademais, el algoritmo de sintesis es tal que preserva el nivel de conocimiento
de cualquier féormula SCTL-T si se prescribe un criterio RCT. Tal resultado
sugiere que, bajo un criterio RCT, la relaciéon entre modelos generados por
sintesis responde a una bisimulacion especificada backward-forward.

e Relacion de abstraccion de tiempo total posible: siendo la abstrac-
cién que define el grafo de simulacion posible en modelos MUS-T recogido
en el capitulo 11. El grafo de simulacion posible es la base, en la metodolo-
gia SCTL/MUS-T, para la validacion, mediante la simulacion simbolica del
modelo, y para aportar una garantia de correccién minima sobre el modelo,
mediante la detecciéon de bloqueos en tiempo y en control.



CAPITULO 11

Grafo de simulacién: animacién vy
garantia de avance

En este capitulo se introduce el grafo de simulacion del modelo MUS-T,
utilizado en herramientas como KRONOS como un mecanismo menos
costoso que el grafo de regiones para la resolucion de problemas de al-
canzabilidad. El grafo de simulacion para MUS-T es la base, en la meto-
dologia propuesta, para la animacion y para el chequeo de una correccion
minima en modelos MUS-T.

11.1 Introduccién

La validacion propuesta en la metodologia SCTL/MUS-T se realizaré a través
de un animador que permita la ejecucién simbélica del modelo. De esta forma,
el usuario puede asegurarse de que la especificacion captura el comportamiento
deseado en el sistema, proporcionandose una forma intuitiva de validar la especi-
ficacion. Ademaés:

e Ejecutando simboélicamente el modelo a partir de un escenario de entrada
(contraejemplo), el usuario puede llegar a comprender las razones del in-
cumplimiento de propiedades especificas.

e Ejecutando simbolicamente el modelo aumentado con alguna sugerencia for-
mal sobre la posible modificaciéon del sistema, el usuario tiene una base de
conocimiento para elegir una u otra posibilidad.

Para tal fin, se propone la utilizacién del grafo de simulacion posible para
MUS-T que se presenta en este capitulo. El grafo de simulacién posible es la
particularizacion del grafo de simulacion, formalizado en (Daws y Tripakis, 1998),
que es utilizado en la herramienta KRONOS (seccion 3.4) para la verificacion de
propiedades resolubles por alcanzabilidad.

217
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Si bien, el grafo de simulacién posible representa el conjunto de comportamien-
tos especificados al nivel de disefio actual, también se debe permitir la exploracion
las partes subespecificadas del modelo. Mediante la inspeccién de las partes su-
bespecificadas, el disenador puede valorar distintas alternativas de disenio en el
modelo.

A pesar de que la animacién simbolica del modelo por medio de su especifi-
cacion formal puede aportar al disenador ciertas garantias sobre la correcciéon del
modelo, no se trata de un método sistematico. Una forma sisteméatica de aportar
una garantia de correccién minima consistiria en comprobar si el modelo estéa libre
de bloqueos (deadlock). La ausencia de bloqueos en un sistema es un requisito
minimo ya que, si no se cumple, el modelo probablemente sera incorrecto (supone-
mos que el sistema real nunca se para). Dado que un sistema temporizado puede
evolucionar mediante pasos discretos y mediante pasos temporales, se definen dos
tipos de avance (progress) y, consecuentemente, dos tipos de bloqueo en un sistema,
con tiempo. A partir del grafo de simulacion posible, el animador debe comprobar
tales fuentes de error.

En este capitulo se presenta el grafo de simulacién posible para MUS-T, asi
como los operadores necesarios para permitir la inspeccion de las partes subespe-
cificadas del modelo. Ademas del computo del grafo de simulacién posible, se han
desarrollado los algoritmos de deteccion de bloqueos operando sobre dicho grafo.

11.2 Abstraccién en el grafo de simulacién

El grafo de simulacién posible de un modelo MUS-T es una abstraccion del
conjunto de estados ST de su grafo seméantico basada en la relacion TPyus.T
definida en la secciéon 10.5. Tal abstraccion sélo considera los estados alcanzables
por transiciones discretas y temporales posibles (¢ € T tal que CE(t) = 1), y
se abstrae totalmente de las transiciones temporales: el tiempo transcurre en el
estado abstracto y solo existen transiciones discretas.

11.3 Operadores de simulacién

En base a la relacion de abstraccion expuesta en la seccion 10.5, definiremos,
en primer lugar, un conjunto de operadores abstractos o de simulacién. Un opera-
dor de simulacién, operando sobre un conjunto de estados, debe considerar todos
aquellos estados alcanzables, a partir de los primeros, mediante la concatenacion

a T
de una transicion discreta — y una transicion temporal —. En base a las distintas

condiciones de especificacion, en las transiciones S y o se define un conjunto de
operadores abstractos que permitirén el computo del grafo de simulacién posible y
el computo de las partes subespecificadas en base a dicha abstraccion. Asimismo,
los operadores de simulacion definidos articulan la deteccién de bloqueos propuesta
y permiten la distincién entre bloqueos reales y bloqueos transitorios, que pueden
ser subsanados en fases posteriores del proceso software.

Sea un modelo MUS-T M =< Sy,S,T,1,A,C > bajo el conjunto de verdad
L. Para t € T con CE(t) € {3,1} definimos dos operadores sucesores abstractos
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que computan los estados alcanzables mediante una transicion discreta ¢t € T
mas una transicion temporal de 7 arbitrario que podra ser o bien posible o bien
subespecificada.

DEFINICION 11.1. Sucesor abstracto con avance temporal posible. Dada
una zona de tiempo Z € PC y una transicién (s,at,s’) € T con CE(t) = {%, 1},
definimos el operador AsucT P([s,Z],al,s') que calcula sucesores abstractos con
avance temporal posible (con a! la accién temporizada < a, g, (s,a), A >) como:

ASUCTP([S, Z], at, s I) — [S I: Since(RA(Z n gw(sa a))v [a(S I))] si 7& {}

[s', (Rx(Z N gz(s,a)))] en otro caso
donde N, Ry y since son los operadores sobre poliedros definidos en el apéndice A
y, por simplicidad, g, (s, a) se refiere al poliedro € P¢ definido por la restriccién

gz(s,a).

DEFINICION 11.2. Sucesor abstracto con avance temporal subespecifica-
do. Dada una zona de tiempo Z € PC y una transiciéon (s,a’,s’) € T con
CE(t) = {4,1}, definimos el operador AsucT'S([s, Z],a’,s’) para el cémputo su-
cesores abstractos con avance temporal subespecificado (con af la accién tempori-
zada < a, g, (s,a), A >) como:

AsucTS (s, Z].dts") = {[sﬁsince(&(zngm<s,a>>,fs<s'>>] si # {)

[s', (Rx(Z N gz(s,a)))] en otro caso
DEFINICION 11.3. Sucesor abstracto posible. Dada una zona de tiempo
Z € PC y un arco posible (s,< a,g,(s,a),A >,s') € T, definimos el opera-
dor AsucP([s, Z],a’,s") de sucesores abstractos (con a! la accién temporizada
< a, gp(s,a), A >) como:

AsucP([s, Z],a’,s") = AsucT P([s, Z],a’,s")

El estado abstracto AsucP([s, Z],a',s’) representa el conjunto de estados con-
cretos alcanzables a partir de algtn estado (s,v), con v € Z, mediante una tran-
sicion discreta posible a y una transicién temporal T arbitraria que satisfaga con-
tinuamente la invariante de avance de s’.

Dado que el conjunto de estados abstractos obtenidos mediante la abstraccion
TPyus.T puede ser infinito, se compone la abstraccion TPyrys.t con la abstraccion
de extrapolacion (Daws y Tripakis, 1998). La idea de la extrapolacion es semejante
a la utilizada en la definicion del grafo de regiones (seccion 8.2). Si k es la mayor
constante apareciendo en las restricciones de tiempo que definen las guardas o
las invariantes de un modelo MUS-T, el valor exacto de una interpretacién para
un reloj z € C es irrelevante una vez que y(x) > k. Por tanto, redefinimos los
operadores:

AsuccP([s, Z),a",s") = cierre(AsucP([s, Z],a',s"), k)
AsuccT P([s, Z),a',s") = cierre(AsucT P([s, Z],a",s"), k)
AsuccTS([s, Z],a,s") = cierre(AsucTS([s, Z],a’,s"), k)

(11.1)
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siendo cierre el operador sobre poliedros definido en el apéndice A.

11.4 Grafo de simulacién posible para MUS-T

El grafo de simulacién posible para MUS-T se construye en base a la relacién
de abstraccién T Pyys.t definida en la seccion 10.5. En consecuencia, sélo incluird
estados del modelo MUS-T alcanzables mediante transiciones con condicién de
especificacion posible, de ahi su denominacion.

Dado el modelo MUS-T M, definimos su grafo de simulacién posible M?*™™
como la tripla < S§im, Ssim Tsm > con S§™ el conjunto de estados abstractos
iniciales, S®™ el conjunto de estados abstractos, y T5™ C S5 x A x S5™m ¢l
conjunto de arcos etiquetados en el alfabeto A. El grafo M*"™ se construye bajo
las siguientes reglas:

e Vsy € Sp,s5i™ € S5i™, donde:

sim _ {[so,smce<Z°,Ia<so>>] si#{}

$
0 [s0, Z°] en otro caso

siendo la zona Z° aquella que incluye como tnica interpretacion +°.

o Vs¥im =[5 7] € S5 yV (s,a =< a,gp(s,a),\ >,s") €T con CE(t)=1,
si AsuccP(s*™ al,s') # {}, entonces:

— 8! = AsuccP(s*"™ at, s') € §5im

_ (Ssim a Ssiml) c Tsim
) )

Dado que la extrapolacién garantiza un ntimero de estados abstractos finito
bajo la abstraccion TPyys.T, el grafo de simulacion para MUS-T es finito.

11.5 Propiedades del grafo de simulacién

Gran parte del éxito del grafo de simulacién en su aplicacion al andlisis de
modelos con tiempo se basa en la doble simulaciéon implicita en su construccion.
Informalmente, mientras una simulacién entre dos estructuras E y E' garantiza
que todos los comportamientos en E tienen un comportamiento en E' que se le
corresponde, una doble simulacién de E a E' y de E' a E, garantiza, ademés, que
todos los comportamientos en £’ tienen su correspondiente en FE.

Formalmente, sea M un modelo MUS-T y M?*"™ su grafo de simulacién posible.
Entre Sy (grafo seméantico de M) y su grafo de simulacion M*"™, se establecen
dos simulaciones:

e Simulacion CT; C (ST x S%™) : para todo s € ST

. a T 3 3 Q, 3
sis—— s’ yses™", entonces s*"" — 5%/



11.5. Propiedades del grafo de simulacién 221

e Simulacion CoC (S*™ x ST) : para todo s*™ € §¥m

sim & _sim /! sim 1

si 55 % %M entonces 15 € 55 | s 55 s’ cons' €5
El operador AsuccP (expresion 11.1) computa el estado abstracto sucesor por
un arco posible < a, gp(s,a), A >, donde:

[1] En AsuccP([s,Z],a’,s") se encuentran todos los estados concretos tales que
t

(5,7) 25 (s',7"), con v € Z y % la a-transicion posible definida por at.
[2] Todos los estados concretos en [s', Z'] = AsuccP([s,Z],al,s’) tienen su
correspondiente en [s, Z], es decir, para cualquier estado (s',vy') € [s',Z]

existe un estado (s,7) € [s, Z] tal que (s,7) S5 (s',7').

Las propiedades [1] y [2] (figura 11.1(a)) garantizan que el grafo de simulacién
es post-estable respecto a transiciones posibles diferidas.

La doble simulacién implicita en la definiciéon garantiza que todos los estados
en el grafo de simulacién posible son alcanzables por transiciones posibles en la
ejecucion del modelo original. Inversamente, cualquier estado alcanzable por tran-
siciones posibles, en la ejecucién del modelo original, pertenece a algin estado
abstracto en el grafo de simulacién.

11.5.1 Pre-estabilizaciéon del grafo de simulacion

Dado que el grafo de simulacion es post-estable, nos aseguramos de que todos
los estados concretos en AsuccP([s, Z],al,s') provienen de algtn estado en [s, Z]
mediante una transicién discreta y, posiblemente, una temporal. Por contra, la
simulacion no es pre-estable, es decir, pueden existir estados concretos en [s, Z]
que no tengan un a sucesor en AsuccP([s, Z],a',s"). Definimos los operadores pre-
decesores abstractos de forma inversa a los operadores sucesores. Como veremos,
dichos operadores permiten pre-estabilizar el grafo de simulacion en la busqueda
de bloqueos.

DEFINICION 11.4. Predecesor abstracto con retroceso temporal posi-
ble. Dada una zona de tiempo Z € PC y una transicion (s',a’,s) € T
con CE(t) ={3,1}, definimos el operador ApreT P([s,Z],a',s') de predeceso-
res abstractos con retroceso temporal posible (con a la acciéon temporizada
< a,g.(s',a), A >) por:

!

Yuntil(Z,1,(s")) Nge(s',a)] si # {}
Y(Z) N g.(s',a)] en otro caso

[s", R\
[s", BY

ApreT P([s, Z],a') = {
DEFINICION 11.5. Predecesor abstracto con retroceso temporal subespe-
cificado. Dada una zona de tiempo Z € PC y una transicion (s',a’,s) € T
con CE(t) = %, 1}, definimos el operador ApreT'S([s, Z],al,s’) de predecesores
abstractos con retroceso temporal subespecificado (con a la accién temporizada
< a,gz(s',a), A >) por:

ApreTS (s, Z],a',s") = {[5"?1(“”““2’ LRl ol £4)
A

[s",RyY(Z) N gy(s',a)] en otro caso
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y, por tanto, el predecesor abstracto posible por:

ApreP([s, Z),a',s") = ApreT P([s, Z],a',s")

(a) (b)
Figura 11.1. Operador AsuccP 11.1(a) y operador Apre 11.1(b)

La idea de la pre-estabilizacion se muestra en la figura 11.1. El operador ApreP
sobre un estado del grafo de simulacion [s, Z'], con respecto a una transicion
(s,al =< a,g,(s,a),X >,s") €T con CE(T) = 1, calcula el conjunto de estados
concretos en el estado [s, Z] tales que existe una evolucion - a un estado en
[s',Z'].

11.5.2 Correccion minima del modelo

Los requisitos de avance en el autémata temporizado fueron introducidos ori-
ginalmente en (Henzinger et al., 1992b) mediante la definicién del concepto non-
zenoness. Informalmente, un modelo serd nonzeno si permite avanzar el tiempo
sin una cota superior.

DEFINICION 11.6. Traza zeno (Henzinger et al., 1992b). Sea la seméntica
lineal del modelo MUS-T definida en la seccién 6.6.3. Una traza infinita con origen
en el estado (s1,71) de un modelo MUS-T:

(w1,l1) (Wn—1,ln—-1) (wnln)
(81771) - (82772)”' —-° Sn—la')/n—l) - (Snafyn)

yl= /\ l;
i=1--n

es zeno sii 3 7 € N, tal que para todo i, y; < 7. En otro caso, se dird nonzeno.

Un estado (s, ) es nonzeno si existe una traza nonzeno con (s1,7v1) = (s,7) y
[ = 1. En otro caso, se dira de calidad nonzeno subespecificada si existe una traza
nonzeno con [ = i. Si no existen trazas nonzeno, el estado (s,7) es un estado

Zeno.
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Por tanto, un modelo MUS-T es nonzeno si todos los estados (s, ) alcanzables
por transiciones posibles son nonzeno. En otro caso, el modelo podra contener
estados alcanzables zeno, o con calidad zeno subespecificada.

Para un autémata temporizado, la comprobacién nonzeno se puede caracte-
rizar mediante la formula TCTL ¢ =V O(3 ¢>1true). Es decir, en cualquier
estado del modelo, es siempre posible avanzar el tiempo una unidad. Por defi-
nicion, si un automata temporizado es nonzeno satisface ¢"*, e inversamente, si
el autémata temporizado satisface ¢™*, siempre es posible, a partir de cualquier
estado, construir una traza infinita con pasos temporales 1, obteniendo una traza
nonzeno.

Posteriormente, en (Tripakis, 1998) se hace una distincion explicita entre los
bloqueos de avance discreto (deadlocks) y los bloqueos de avance temporal (time-
locks) en el autémata temporizado.

El requisito de evolucién discreta o ausencia de deadlock establece que no exis-
ten estados en los que no es posible realizar ninguna transiciéon discreta, incluso
después de un paso temporal.

El requisito de evolucion temporal o ausencia de timelock establece que el
tiempo debe avanzar sin la existencia de ningin limite superior. En un modelo libre
de deadlock, la evoluciéon temporal se traduce en la ausencia de estados timelock,
es decir, estados a partir de los cuales todas las posibles ejecuciones infinitas no
permiten el avance del tiempo.

Si bien la deteccion de deadlocks puede realizarse mediante una abstraccion ob-
tenida por STaByrus.T, tal bisimulacion no respeta la calidad nonzeno del sistema,
dado que se trata de una bisimulaciéon que se abstrae de la parte cuantitativa de
los pasos temporales. Aun asi, siempre seria posible, mediante un grafo cociente
obtenido para la verificacion de la formula ¢™#, su utilizacion para la deteccion de
timelocks.

Sin embargo, dado que el grafo de simulacién preserva el conjunto de estados
alcanzables en un modelo, incluimos la deteccion de timelocks y deadlocks como un
método de decisiéon asociado al animador en la metodologia. Asi, presentaremos
los algoritmos de deteccion de deadlocks y timelocks sobre el grafo de simulacion,
siguiendo la ideas presentadas en (Tripakis, 1999).

En las siguientes secciones, se presentan los algoritmos que permiten la detec-
cion de timelocks y deadlocks en un modelo MUS-T. Se presentan dos versiones:
la que opera sobre el grafo de regiones y la que opera sobre el grafo de simulacién.
Por ultimo, citar que, aunque la computacion sobre el grafo de simulaciéon supone
un ahorro importante respecto al grafo de regiones, el tamafio de dicho grafo puede
ser elevado si jugamos con la composicion de modelos MUS-T. En (Tripakis, 1999)
se dan condiciones suficientes para el tratamiento de los requisitos de avance en
el automata temporizado, que pueden ser computadas de forma estatica sobre la
estructura del autéomata y que seran adaptadas al modelo MUS-T en las siguientes
secciones.
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11.5.3 Deteccidon de deadlocks

e Un estado temporizado (s,7) en SM es no-deadlock si existe un 7 € R, y
a € A, tal que:

T Q ! !
(s,7) == (s,7")
donde tanto - como —» son transiciones posibles.

e Un estado temporizado (s,v) es deadlock si no existe 7 € R4, a € A, tal
que:

T Q ! !
(s,7) == (s',7")
donde tanto — como — son transiciones posibles, y no existen transiciones
con origen en (s,7) subespecificadas.

e Un estado temporizado (s,7) es deadlock subespecificado (deadlock-sub) si
no es ni deadlock ni no-deadlock. Es decir, el estado (s,7) no garantiza la
ausencia de deadlock pero, dado que se trata de un estado en el que las
evoluciones temporales o discretas no se encuentran totalmente especifica-
das, podria evolucionar en el proceso de diseno a un estado mo-deadlock o
deadlock.

En un modelo MUS-T no totalmente especificado, la caracteristica no-deadlock
en todos los estados alcanzables del modelo nos garantiza una minima correccion; la
caracteristica deadlock nos garantiza que, probablemente, el modelo sea incorrecto,
y la caracteristica deadlock subespecificada nos indica que hay algin estado que
no tiene evolucion discreta (diferida) posible, pero, dado que dicho estado no esta
todavia totalmente especificado podria evolucionar hacia un modelo no-deadlock.

Deteccion sintactica de deadlock

Una condicién suficiente sobre la sintaxis de un modelo MUS-T para la ausencia
de deadlock es la siguiente. Un modelo MUS-T est4 libre de deadlock, si para todos
los estados de control s € S y para todas las transiciones posibles a con origen en
s’ y destino en s, se cumple:

R(gp(s',) U since(Ra(gp(s',a)), La(s) € | (gp(s,a")U
Ya'€P(s)

until(gy(s,a’), I,(s)))

donde la expresion a la izquierda de la inclusion representa una aproximacion del
conjunto de estados que puede alcanzar s, y la expresion a la derecha los contextos
temporales en s que pueden realizar una transicion discreta diferida con condicién
de especificacion posible.

Deteccion de deadlocks mediante el grafo de regiones

Sea Raq el grafo RMUS-T de un modelo M. Los vértices del grafo seran
regiones < s, R7T > y las transiciones estaran etiquetadas o bien con las acciones
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del alfabeto a € A o bien con un paso temporal arbitrario . Ademaés, cada estado
< s, RT > tendra asociadas un conjunto de acciones no posibles y un conjunto de
acciones subespecificadas, ambos disjuntos entre si y disjuntos con el conjunto de
acciones posibles en ese estado que etiqueta sus transiciones.

El algoritmo de deteccion de deadlock mediante el grafo de regiones se muestra
en el pseudocodigo 11.1. Para dicho algoritmo, se definen los operadores sobre
regiones del grafo RMUS-T: RsucP; y RsucP;, de forma que RsucP; nos devuelve
el conjunto de sucesores discretos posibles y RsucP; el sucesor temporal posible.
El operador sobre regiones Rsucg,, comprueba si existe algin sucesor discreto o
sucesor discreto diferido subespecificado.

Algoritmo 11.1 Deteccion de deadlock en el grafo de regiones
(ResD,ResSD) Busqueda Deadlock(RMUS-T)
{

Visitados:={}
AVisitar:={Ro=< s0, RT o >}

while AVisitar # {} do
let R € AVisitar
if R ¢ Visitados
if RsucP4(R) U diferido(RsucP.(R)) # {}
Visitados:= Visitados U {R}
AVisitar:= AVisitar - R U {RsucP;(R) U RsucP4(R)}
else
if Rsucsys(R) then ResSD := ResSD + R
else ResD := ResD + R
end if
else Avisitar:=Avisitar - R
end while
return (NO-DEADLOCK, )

}
diferido(R)
if RsucP4(R) # {} then return RsucP;(R)

else if (RsucP.(R))={} then return {}
else diferido(RsucP:(R))

Deteccion de deadlocks mediante el grafo de simulacion

Dado que el grafo de simulacion ha sido construido mediante una abstraccion
exacta con respecto al problema de alcanzabilidad, podemos utilizar dicho grafo
para la deteccion de deadlocks. Dado un estado abstracto en el grafo de simulacion
[s, Z], definimos las condiciones libre — deadlock, y sub — deadlock como sigue.

DEFINICION 11.7. La condicién libre — deadlock caracteriza el conjunto de estados
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concretos con localizacion s que estan libres de deadlock:
libre — deadlock(s) = U gp(s,a) U until(gp(s,a),I(s))
Ya

DEFINICION 11.8. La condicién sub — deadlock caracteriza el conjunto de estados
concretos con localizacién s cuya calidad deadlock estéa subespecificadas:

sub — deadlock(s) = U gs(s,a) U until(gs(s,a), I,(s) U Is(s))
E

U Uuntil(gp(s,a),ls(s))

Vp

U (U gsT(s,a) U until(gsT(s,a),Ia(s) U Is(s))>

Ya

Algoritmo 11.2 Deteccion de deadlock con grafo de simulacion
(ResD,ResSD) Busqueda Deadlock _Sim(s¥™,Visitados)

let [s,Z]=s°"™
if '™ ¢ Visitados =[s/,Z'] € Visitados | s=s' y ZC 7'
Visitados.push(s*"™)
foreach (a’,s’ € P(s)
(ResD,ResSD)+=:Busqueda_Deadlock _Sim(AsuccP(s*"™,at,s'),Visitados)
end foreach
if Z C libre-deadlock(s) then
return ({}.{})
else
let Z':= Z - libre-deadlock(s)
if Z' C sub-deadlock(s) then
return ({},{[s,Z'})
else return ({[s, Z' - sub-deadlock(s)]},{[s,Z' N sub-deadlock(s)})
else return ({}.{})

El algoritmo de deteccion de deadlocks (pseudocoddigo 11.2) explora la totali-
dad de estados alcanzables (posibles) en el modelo MUS-T actual (posiblemente
incompleto), mediante la construccion del grafo de simulacion posible. El algorit-
mo devuelve un conjunto de estados abstractos tanto para deadlock (ResD), como
para deadlock-sub (ResDS). A diferencia del algoritmo de deteccion de timelocks
que veremos a continuacion, no es necesario pre-estabilizar el algoritmo, dado que
el criterio que determina la condicion de deadlock es local al estado abstracto.



11.5. Propiedades del grafo de simulacién 227

11.5.4 Deteccién de timelocks

Baséndonos en la nocion de evolucion temporal (nonzeno) en (Henzinger et al.,
1992b), definimos el nivel de timelock de un estado del grafo de regiones:

e Un estado temporizado (s, ) es no-timelock si existe una traza infinita (con
transiciones discretas y temporales posibles) partiendo de (s,v) a (s',v’),
tal que v' —y > 1.

e Un estado temporizado (s,v) es timelock si, para todas las trazas infinitas
(con pasos posibles) partiendo de (s,7), no existe ningun estado (s',v')
satisfaciendo v’ —y > 1, no existiendo una traza subespecificada.

e En caso contrario, el estado poseera una calidad de timelock subespecificada
(timelock-sub).

Deteccion sintactica de timelock

En (Tripakis, 1999) se define, bajo la denominacion strongly nonzeno, una
condicion suficiente sobre la sintaxis del modelo para la ausencia de timelocks. En
base a tal definicién, diremos que un modelo MUS-T es strongly nonzeno sii para
cualquier ciclo sy, 82 ---8,,51 de estados de control con arcos posibles, existe un
reloj x y dos estados s; < s; tales que:

[1] @ es reiniciado en s;

[2] 9,7 N (z < 1) = {}, donde g;*7 es la guarda en el modelo MUS-T del arco
sj_1 —+ s; en el ciclo.

Intuitivamente, dichas propiedades garantizan que por lo menos una unidad de
tiempo transcurre en cada ciclo del modelo.

Deteccién de timelock mediante el grafo de regiones

Para la deteccidon de timelocks utilizamos dos algoritmos de bisqueda anida-
dos (ver algoritmo 11.3), uno semejante al utilizado en la deteccion de deadlocks
que explora todo el grafo de regiones, y otro que, para cada una de las regiones
exploradas, identifica la calidad de timelock de la region (timelock, no-timelock o
timelock-sub). La calidad de timelock de una region es una propiedad cuantitati-
va, con lo cual utilizamos el mismo mecanismo que el model checking de SCTL-T:
incorporamos un reloj adicional ¢l que nos permitird comprobar la condicién de
no-timelock v(tl) > 1.

El algoritmo anidado que detecta el timelock en un estado < s, R7T > construye
el grafo RMUS-T que parte del estado < s, RT y—o >, siendo RT y—o la region
obtenida a partir de R7T reiniciando el reloj ¢l.
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Algoritmo 11.3 Deteccion de timelock con grafo de regiones
(ResT, ResST) Busqueda_Timelock(RMUS-T)

Visitados:={}
AVisitar:={so=< so, RTo >}

while AVisitar # {}do
let R € AVisitar
if R ¢ Visitados
case timelock(R},_,
TL: ResT := ResT + R
TLSUB : ResST := ResST
NTL :
end case
Avisitar:=Avisitar - R U RsucP;(R) U RsucP4(R)
Visitados:= Visitados U {R}
end if
else Avisitar:=Avisitar - {R}
end while
return (ResT,ResST)

timelock(R™)

{
Sub_ :=false
Visitados4:={}
Avisitar;:={R"}

while AVisitar; # {} do
let R € AVisitary
if R ¢ Visitados then
if t| > 1 then return NTL
else
if Rsuc_sub(R) # {} then Sub_:=true
AVisitary := Avisitary - R U RsucP(R) U Rsuc4(R)
Visitados; := Visitados; U {R}
end if
end while
if (Sub.) then return TLSUB
else return TL
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Deteccion de timelock mediante el grafo de simulacién

La deteccion de timelocks mediante el grafo de simulacion es algo mas compleja
que su equivalente para deadlocks. La diferencia estriba en que, mientras que en la
deteccion de deadlocks existe una condicion local al estado abstracto, la deteccion
de timelocks impone realizar una busqueda completa en un grafo de simulacion
aumentado con un reloj adicional que registra la condicién de no-timelock.

Dado que debemos garantizar que todos los estados concretos de un estado
abstracto son no-timelock, debemos pre-estabilizar el algoritmo. Es decir, el hecho
de que un estado abstracto [s, Z] alcance otro estado abstracto que garantice el
no-timelock, no indica que todos los estados concretos en [s, Z] lo hagan.

La estructura (ver algoritmo 11.4) es idéntica a la del algoritmo de deteccion
con el grafo de regiones, pero, a diferencia de éste, se realiza la pre-estabilizacion
de los caminos comprobados.

Para la deteccion de timelock subespecificados es necesaria la busqueda de
trazas subespecificadas a partir de un estado abstracto. Para ello, definimos el
operador AsuccS, que computa el estado abstracto sucesor por transiciones subes-
pecificadas. Para tal fin, es necesario distinguir en el operador AsuceS si el estado
abstracto pertenece al grafo de simulacion posible para MUS-T (¢, = 1) o, por
contra, ya es un estado abstracto correspondiente a estados concretos alcanzables
por subespecificacion (c. = ).

DEFINICION 11.9. Sucesor abstracto subespecificado. Para un estado abs-
tracto subespecificado [s,Z] con condiciéon de especiﬁcacién Ce, Y UN arco
t=(s,a' =<a,g,(s,a),A>,s') €T con CE(t) = {1,3}, definimos el operador
AsuceS([s, Z],at,s',c.) de sucesores abstractos subespecificados:

AsuceS([s, Z],a', s’ ce

) =
AsuccTS([s, Z],at,s') si CE(t) =1
AsuccT P([s, Z],at,s") U AsuccTS([s, Z],at,s') si CE(t) =
sice =1 {AsuccTP(s Z,al,s )U AsuccTS(s, Z,at,s")

sic, =

Inversamente, para la pre-estabilizacion de estados abstractos alcanzables por
subespecificacion definimos el operador ApreS.

DEFINICION 11.10. Predecesor abstracto subespecificado. Para un esta-
do abstracto [s, Z] y un arco t = (s',a* =< a,g.(s,a),\ >,s) €T con CE(t) =
{1, %}, definimos el operador ApreS([s,Z],at,s’,c.) de predecesores abstractos
subespecificados:

ApreS([s, Z), ', 5") =

ApreTS([s, Z],at,s') si CE(t) =
ApreTP([s, Z],at,s") U ApreT S(s, Z,at,s") si CE(t) =
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Algoritmo 11.4 Deteccion de timelock con grafo de simulacion
(ResT,ResST) Busqueda Timelock Sim(s*™ Visitados)
{

let [s,Z]=s°"™
if (A s°™'=[s',Z'] € Visitados | s=s' y ZC Z') then
Visitados.push(s*™™)
foreach (a’,s") € P(s)
(ResT,ResST)+=: Busqueda Timelock Sim(AsuccP(s*"™,a’,s'),Visitados)
end foreach
while ((Comprobado:=Timelock+([s,Z " |1=0].{},P,1) # 0 AND Z # {})
Z:= Z - Comprobado
end while
let Zr.=27Z;
if (Z # {}) then
while ((Comprobado:=Timelock+([s,Z " |1=0],{}.S,1) # 0 AND Z # {})
Z:= Z - Comprobado
end while
if (Z # {}) then return ({[s.Z]}.{[s.ZrL - Z]})
else return ({}.{[s.Z7~]})
else

return ({},{})
end if

else return ({},{}) }

Timelock+(s*"™T Visitados.;,tipo,c.)
{ /*tipoPoS*/
/¥ Z-th=tl > 1%/
let [s,ZT]=s""+
if (ZT N Z-tl # {}) then return ([s,Z" N Z-tI])
Visitados . :=Visitados, U s*™+
/* tipo(s)=P(s) si tipo = P; tipo(s)=P(s) U S(s) si tipo = S*/
foreach (a‘,s') € tipo(s) do
/* Asuccp(s°™F at,s’,c.)= AsuccP(s*™T at\s') */
/* Asuccs(s*™ at,s’ ¢ )= AsuccS(s*™F,at s’ ¢ )*/
s-suC:=AsuCCyipo (s°™ T ,at s’ . );
if (s-suc # 0 AND s-suc ¢ Visitados,) then
if (cc=1 AND tipo(s)=S) then s-ntl:= Timelock-+(s-suc,Visitados.,,tipo, 3 );
else s-ntl:= Timelock+(s-suc,Visitados ., tipo,ce );
if (s-ntl # {}) then return s N Apregipo(s-ntl,at);
end if
end foreach
return {}
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11.6 Conclusiones

Con la definicion de la relaciéon de abstracciéon de tiempo total posi-
ble (TPyus-1) en la seccion 10.5, se ha proporcionado la base para el computo
del grafo de simulacién posible en modelos MUS-T. Dicho grafo de simulacion
permite la validacién en la metodologia por medio de la ejecucién simbolica de
la especificacion formal. En base al grafo de simulacion y a los operadores abs-
tractos definidos, se proporcionan las bases para una herramienta de animacion
que permita inspeccionar los comportamientos temporizados aun no especifica-
dos en el modelo. Sin embargo, especialmente este tipo de herramientas deben ir
acompanadas de capacidades graficas potentes y facilmente utilizables.

Asimismo se ha utilizado el grafo de simulacion posible para la deteccion de
bloqueos, tanto en tiempo como en control, en el modelo. La herramienta de ani-
macion, ademas de permitir la ejecucion simbodlica, debe permitir la identificacion
rapida de estas incorrecciones potenciales.
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CAPITULO 12

Caso de estudio

En este capitulo se presenta el caso de estudio seleccionado para mos-
trar las ventajas de la metodologia propuesta. Dicho caso de estudio ha
sido propuesto en (Abrial et al., 1996) como una forma de evaluar dis-
tintas metodologias formales en su aplicacion a un caso real de tamario
manejable.

12.1 Introduccién y motivacién del caso de
estudio

El caso de estudio abordado en este capitulo, bajo el nombre steam boiler, fue
propuesto a finales del afio 1994 con el objetivo de evaluar distintas metodologias
formales para el disenio de un sistema real. El resultado de tal competicién, llevada
a cabo en Junio de 1995, es recopilado en el libro (Abrial et al., 1996) (recogiendo
las 21 mejores soluciones), en el que también se puede encontrar la especificacion
informal del caso de estudio proporcionada a los competidores. Podemos encontrar
maés informaciéon de la competicion en:

http://www.informatik.uni-kiel.de/~procos/dag9523/dag9523.html

Con el objetivo de la evaluacion de distintas técnicas formales se pide a los
participantes que propongan una solucién a un problema lo bastante grande como
para exhibir caracteristicas de un sistema real, pero lo bastante pequeno como
para ser desarrollado en un tiempo razonable.

El caso de estudio se esquematiza en la figura 12.1. Una caldera de produccién
de vapor dispone de 4 bombas que introducen agua en la caldera, y una salida
para el vapor producido. Ademés, dispone de una unidad de medida del nivel de
agua, una unidad de medida del flujo de vapor saliente, cuatro dispositivos que
comprueban el funcionamiento correcto de las bombas, un sistema de transmisiéon
de mensajes y un operador humano. El objetivo es el diseno de un controlador
parala caldera que, en base a la informacién proporcionada por los sensores, realice
las acciones adecuadas, que deben ir destinadas a mantener el nivel de agua en

235
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Lectura de
sensores

M2 R -1

ML---f-------------1 -q---

Figura 12.1. Esquema del problema

los limites normales (rendimiento), y a evitar la explosion o el dano de la turbina
(seguridad).

La eleccion del steam boiler como caso de estudio en la presente tesis se basa
en los siguientes puntos:

- La disponibilidad de soluciones de distinta naturaleza que, por un lado, ha
permitido una mejor comprension del problema y, por otro lado, posibilita
la comparacion de los resultados obtenidos.

- Las caracteristicas del caso de estudio que conllevan, de forma natural, un
proceso iterativo e incremental que permite cotejar distintas alternativas de
diseno.

- Las caracteristicas de tiempo real del caso de estudio y, al mismo tiempo, su
naturaleza critica.

El caso de estudio, aunque simple, ha requerido un tiempo de desarrollo de
los equipos participantes variado, aunque considerable, entre 2 y 9 meses. En
base a ello, y por la brevedad de la presentacion, hemos realizado las siguientes
simplificaciones:

- Se ignora el sistema de transmision de mensajes, aunque en cualquier caso
en la especificacion se considera instantéaneo y sin error.

- Solo existe una bomba.

- El ritmo de produccién de vapor es constante. Tal suposicién puede ser
relajada a un ritmo de variacién lineal. Con un ritmo de variacion lineal es
posible obtener un modelo MUS-T del entorno con el célculo del caso peor
y el caso mejor en la variaciéon lineal.

En la especificacién se prescribe un ciclo de proceso de 5 segundos, durante el cual
el proceso realiza tareas de naturaleza variada. Para la mejor comprension de la
metodologia propuesta, se han definido un par de tareas bésicas que el proceso
debe acometer en cada ciclo.
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12.2 Especificaciéon informal

En esta seccion se presenta la adaptacion de la especificacion informal que
podemos encontrar en (Abrial et al., 1996). Se obvian todas las partes de la espe-
cificacion referentes al sistema de transmision de mensajes. Se supone, por tanto,
que el intercambio de mensajes entre el proceso y el sistema fisico es instantaneo
y sin error. Ademads, se obvia la fase de inicio para el arranque de la caldera, nos
interesa centrarnos en el comportamiento reactivo del sistema durante la fase de
operacion: entre la la fase de inicio y la parada.

El sistema fisico se compone de una caldera con una bomba, un sensor de
funcionamiento de la bomba, un sensor de medida de agua y un sensor de medida
del flujo de vapor generado en la caldera. Al igual que en la especificacion original
se impone:

- Un intervalo en el nivel normal de agua N1 < N2.

- Una bomba que, cuando se encuentra abierta, introduce agua en la caldera
a un ritmo constante P.

- La caldera produce vapor a un ritmo constante W.

- Dos limites minimo y méximo en el nivel de agua M1 < M2. Si cualquiera
de los limites se supera de forma continuada durante 5 segundos, existen
riesgos de danos graves en la caldera.

El proceso sigue un ciclo de 5 segundos que consta de las siguientes tareas:

- Regulacion de los sensores, tarea que tarda entre 1 y 3 unidades de tiempo.

- Generacion de informes, siempre que sea posible se actualiza la generacion
de informes, tarea en la que se invierten 3 segundos.

- Cada cinco segundos el proceso, en funciéon de los datos en los sensores, opera
sobre los actuadores. Dado que en la especificacion del caso de estudio no se
prescribe la duracion de estas tareas, se supone que son instantaneas.

Modo normal

El modo normal es el modo de operacion estandar en el que el controlador in-
tenta mantener el nivel de agua entre N1y N2, con todos los sensores y actuadores
funcionando de forma correcta. Tan pronto como el nivel de agua esté por debajo
de N1 o por encima de N2, el proceso de control debe ajustar el nivel abriendo o
cerrando la bombas. La decision de basa en la informacion recibida de los sensores.
Tan pronto como el proceso detecta un fallo en el dispositivo de medida de agua,
el proceso pasa a modo rescate. Ante el fallo de cualquier otro dispositivo (bombas
o sensor de flujo de vapor), el proceso pasa a modo degradado. Si el nivel de agua
corre el riesgo de producir dafios en la caldera (M1 o M2), el proceso entra en el
modo parada de emergencia.

Modo degradado

En el modo degradado, el proceso intenta mantener un nivel satisfactorio de
agua a pesar de la presencia de fallo en alguna unidad fisica (bombas o sensor
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de flujo de vapor). Se supone, sin embargo, que la unidad de medida del nivel
de agua en la caldera esta trabajando de forma correcta. La funcionalidad es la
misma que en el modo normal. Una vez las unidades con fallo han sido reparadas
se vuelve al modo normal. Tan pronto como se detecte un fallo en la unidad de
medida de agua, el proceso pasa a modo rescate. Si el nivel de agua corre el riesgo
de producir danos en la caldera (M1 o M2), el proceso entra en el modo parada
de emergencia.

Modo de rescate

En el modo rescate el proceso trata de mantener un nivel de agua satisfactorio
a pesar del fallo de la unidad de medida de agua. En este modo el nivel de agua
se basa en una estimacion realizada a partir del sensor de flujo de vapor mas el
funcionamiento correcto de cada una de las bombas. Tan pronto como se detecte
un fallo en la unidad de medida de vapor o en las bombas, el proceso entra en
modo parada de emergencia. Ademés, tan pronto como se repare el sensor de nivel
de agua, el proceso pasa a modo normal 0 a modo degradado.

Modo parada de emergencia

Este modo transfiere el control a los operadores humanos y el proceso acaba.
Aunque no se detalla en la especificacion recogida en (Abrial et al., 1996), pres-
cribimos dos formas de alcanzar la parada de emergencia. Ante la deteccion del
alcance de los limites M1 o M2:

- Si se detecta que se ha superado el limite en no més de 3 segundos, se produce
una parada stop.

- Si se detecta que se ha superado el limite en mas de 3 segundos, se produce
una parada con disparo de alarma a la que denominaremos stopAL.

Si bien en un sistema fisico con una sola bomba el modo degradado pierde
su objetivo, mantenemos la estructura de la especificacion original, lo que per-
mite extender el caso de estudio, con la incorporacion de datos, a entornos méas
generales.

12.3 Arquitectura

12.3.1 Arquitectura del sistema para modo normal

El sistema cerrado, con el proceso controlador funcionando en modo normal,
consta de un componente MUS-T, M g, para el modelado del comportamiento del
entorno, y un componente MUS-T, M@, que representa el disefio del controlador
en modo normal. El sistema cerrado serd, por tanto, la composicién (seccion 6.8)
de ambos modelos sincronizados en un conjunto de acciones de sincronizacion:

Mg|[As]|ME
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El conjunto de acciones de sincronizacion, Ag, contendra el conjunto de accio-
nes que representan la lectura de valores de los sensores y el envio de 6rdenes a los
actuadores en el sistema fisico. Dicho conjunto dependerd de los modos de fallo
considerados tanto en el entorno como en el controlador. De esta forma, identifi-
camos dos escenarios: un escenario ideal sin fallos (Ag) y un escenario con fallos
en el sensor de nivel de agua y en el funcionamiento correcto de la bomba (AL).
Dado que en el presente desarrollo s6lo se incluye el modo de operacién normal,
no consideramos el sensor de flujo de vapor.

Entorno sin fallos

Se identifican el conjunto de acciones de sincronizacion
AS = {pon;poffa na, nli) n2T) Nes, mli: m2T}

representando:

® Don,PDoff,na: apertura, cierre y no accion sobre la bomba, respectivamente.

e n.,,mly,m24,nl;,n2¢: lecturas del sensor de nivel de agua. Siendo n., una
lectura > N1y < N2, ml una lectura < M1, m24 una lectura > M2, nl,
una lectura < N1y n2¢ una lectura > N2.

Entorno con fallos

Se identifican el conjunto de acciones de sincronizacion
AL = As U {errorB,errorN A}

representando:

e errorNA, el evento que se produce cuando se detecta el funcionamiento
incorrecto del sensor de nivel de agua.

e errorB, el evento que se produce cuando se detecta un error en el funciona-
miento de la bomba.

12.3.2 Otros modos de operacién

El diseno del controlador funcionando bajo otros modos de operacion seria
similar. Se propone una estructura que, en base a la especificacion de los ordena-
mientos relativos de los distintos modos de operacién, integre una especificacion
global con los siguientes componentes:

e Componente MUS-T del entorno (Mg o Mgr).

e Componente MUS-T del funcionamiento del controlador bajo cada uno de
los modos de operacién (M%, ML, ML)

e Componente MUS-T de los cambios de modo de operacién especificados,
My, representado en la figura 12.2.
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DEGRADADO

res

normal

RESCATEp

Figura 12.2. Modelo de modos de operacion M s

Por brevedad en la presentacién, sélo se incluye el diseno del controlador en
modo normal (M%). No obstante, se propone un proceso de disefio global que,
tomando como punto de partida el prototipo del controlador en modo normal,
permite obtener los prototipos /\/ldo y Mg por evolucién del anterior. De esta
forma, la especificaciéon global del controlador vendria dada por:

Mor|[AFI(ME || ME || M)

siendo || la composicion con un conjunto de acciones de sincronizacion vacio, y Ag/[
el conjunto de acciones de cambio de modo {normal,deg, res}.

12.4 Modelado del entorno: totalmente
especificado

Se ha supuesto que el entorno es un modelo MUS-T totalmente especificado.
Si bien tal suposicion parece natural, en el modelado del entorno se podria seguir
un proceso incremental que permitiese decidir, por ejemplo, qué simplificaciones
son realmente adecuadas mediante la validacion basada en el grafo de simulacién
posible del modelo Mg. En cualquier caso, la ventaja principal de un modelo del
entorno sin subespecificacion es que permite la sintesis de propiedades del sistema
cerrado, dado que las operaciones de sintesis realizadas siempre se traducirdn en
modificaciones del componente no totalmente especificado.

En las figuras 12.3 y 12.4, representando los modelos MUS-T del entorno y
del entorno con fallos, so6lo se muestran las acciones temporizadas e invariantes
con condicion de especificacion posible. Los contextos temporales para evolucion
discreta y temporal no mostrados se suponen de condicién de especificacién no
posible.

12.4.1 Modelado del entorno sin fallos

El modelado del entorno se basa en los valores que definen el sistema fisico
({P,W,M1,M2,N1,N2}), es decir, el fluyjo de agua procedente de la bomba, el
ritmo de produccién de vapor y los limites en el nivel de agua. Para los valores
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ejemplo seleccionados, el modelo, M¥, del entorno sin fallos se muestra, en la figura
12.3.

NON
) ne,naftrue]

t < 10]{t
lt < 101{t} e[t < 20){t}
nly[true] N1OFF N20ON
24 [t
clt > 12){t} Pon[t < 12] n24[true]
- clt > 15){t}
mly,naftrue M20N
exp[t > 5] m2y, naftrue]
exp(t > 5]

I,(NOFF) : £ <10 | I.(NON) : £ < 20
I,(NIOFF) : t <12 | I,(N20ON): ¢ < 15
I,(M1OFF) : true I,(M20ON) : true
L(NION): ¢ <24 | I,(N2OFF):¢ <8

Figura 12.3. Modelo del comportamiento de la caldera (sin fallos) M”

En el modelado del entorno, ademés de las acciones de sincronizacion Ag, se
identifican las siguientes acciones:

e exp, explosion o dafio grave en el sistema fisico.

e ¢, accion de deteccion de cambio en los umbrales del nivel de agua.

12.4.2 Modelado del entorno con fallos

En el modelado del entorno con fallos se contemplan los casos en que se pro-
duzca un fallo en el sensor de medida del nivel de agua y en el funcionamiento de
la bomba:

e El sensor de medida del nivel de agua puede fallar, lo que implica que, en
vez de un valor de lectura correcto, proporcione una lectura errorN A.

e Para el caso del fallo de la bomba, realizamos la siguiente simplificacion: la
bomba s6lo puede fallar en el momento que se abre o se cierra. Ademas, el
error en la apertura o cierre de la bomba puede ser detectado (mediante el
evento errorB) o no detectado (mediante un evento interno errorBnd). El
objetivo sera intentar disenar un controlador que proteja la bomba frente a
un error de apertura o cierre no detectado.

Ademas de las acciones de sincronizacion, Ag , v de las acciones internas en
MPF  se identifica la accién interna errorBnd que permite modelar el mal funcio-
namiento de la bomba en un error no detectado. El modelo del entorno con fallos,
MPEF | se muestra en la figura 12.4.
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ne,na, error N A[true
nl [true]
error NA[true] |~~._ _
errorB[t < 12] R

c[t < 10]{t}

error N Altrue]

e[t < 20]{¢t} < n2q[true]
N errorB[t < 15]

error Bnd[t
nl [true]
error N Altrue] .

Pon[t < 12

Pon [t < 12]{7

MIOFFnl‘L,na,erTOTNA[true] M20 . ( n2q, naltrue]
ml,na,errorNA[true] error N Aftrue]

exp[t > 5]

m24,na, error N A[ly

exp[t > 5] Pon [t < 15]

c[t > 12]{t}
nly,naltrue]

errorNAftrue] ) ™~ c[t > 15]{t}

< n2q, naltrue]
“~" " NerrorNA[true]

I,(NOFF) : t < 10
1,(N1OFF) : t < 12
I,(M1OFF) : true

I,(EN1OFF) : ¢ < 12

T.(NON) : £ < 20
I,(N20N) : £ < 15
M20ON) : true

I,(EN2ON) : £ < 15

( (
E (
I.(NION) : t <24 | I,(N2OFF): ¢ <8
( (
( (

I.(ENION) : t <12 | I,(EN20FF): ¢ < 15

Figura 12.4. Modelado del comportamiento de la caldera (con fallos) M”F

12.4.3 Consideraciones sobre el modelo

Por simplicidad se ha optado por un modelado del entorno a un elevado nivel
de abstraccion. En los modelos propuestos debemos recalcar los siguientes puntos:

e Se han eliminado distintos comportamientos posibles en el entorno, por ejem-
plo, la apertura (cierre) de la bomba cuando el nivel de agua se encuentra en
los limites normales. Dado que el secuenciamiento de la lectura de sensores
y la actuacién es inmediato, serian comportamientos nunca alcanzados en la
ejecucion del sistema cerrado.

e Igualmente se ha eliminado el comportamiento del entorno ante eventos p,,
Y Poff, una vez alcanzado M20ON o M1OFF. Se supone, por tanto, que
en base a un ciclo de actuacién de 5 segundos y al ritmo de producciéon de
agua y de vapor, cualquier actuacion llegard demasiado tarde para evitar la
parada.

Estas consideraciones nos permiten aportar un modelo simplificado bajo la su-
posicion de un ciclo de operacién 5 segundos. Sin embargo, esta suposicion se
aparta de la flexibilidad obtenida mediante el modelado denso del tiempo. Un
modelo sin dicha suposicion puede ser obtenido del anterior por evolucion (consi-
derandolo no totalmente especificado).
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12.4.4 Propiedades del entorno

Si bien, por razones de brevedad, no se ha detallado la sintesis del modelo
del entorno, a continuacién, se presentan algunas de sus propiedades generales.
Asimismo, se presenta la propiedad basica que debe exhibir el entorno para que el
controlador sea ‘realizable”.

Propiedades generales del entorno
Comportamiento cualitativo:

e RE1l:=ml, = AP[nl}], sélo se puede llegar al nivel M1 si antes se paso el
limite N1.

e RE2:=m2; = AP[n24], solo se puede llegar al nivel M2 si antes se pasé el
limite N2.

e RE3:= (0 3= E[7Poss S Pon]) = —Pon, s6lo se puede abrir la bomba si
nunca fue abierta o si antes fue cerrada.

e RE4:= (0 3= E[7Pon Sw Posf]) = —Pofs, s6lo se puede cerrar la bomba
si antes fue abierta.

Comportamiento deducido de la fisica del entorno:

e RE5:=x.ml; V=, ((ml Az >5) = exp), si se ha producido una lectura
de sensor M1 durante 5 segundos, se produce un dano grave exp.

e REG:=1x.m2y V=4 ((m2+ Az >5) = exp), si se ha producido una lectura
de sensor M2 durante 5 segundos, se produce un dano grave ezp.

e RET := z.(ng A A[7Pon Sw Pors]) = AF[nl; Az < 10], en el intervalo
normal, cuando la bomba esta cerrada se tardan no mas de 10 segundos en
alcanzar el nivel N1.

e RE8 :=z.(noAA[poss S Pon]) = AF[n24 Az < 20], en el intervalo normal,
cuando la bomba estd abierta se tardan no méas de 20 segundos en alcanzar
el nivel N2.

e RE9 := (nly Apon) = (.porn V=0 AF[ne Az < 24]), una vez abierta la
bomba en el intervalo N1 — M1, no tarda méas de 24 segundos en alcanzar
el nivel normal.

e RE10 := (n24 Aposs) = (x.posr V=0 AF[ne Az < 8)), una vez cerrada
la bomba en el intervalo N2 — M2, no tarda mas de 8 segundos en alcanzar
el nivel normal.

e La especificacion del resto de comportamientos seria similar.
Comportamientos adicionales para el entorno con modos de fallo:

e RE11:=nl Vn2;Vml, Vm24Vne = errorNA, el sensor puede propor-
cionar el nivel correcto o bien un evento de error error N A.
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e RE12 :=p,,Vpors = errorB, s6lo cuando se acttia sobre la bomba se puede
producir error en su funcionamiento.

e En un entorno con fallos, las propiedades RE9 y RE10 se modifican por:
— RE9 := (nly Apon AerrorB) = (£.pon, = AF[no At < 24]).
— RE10 := (n24 Apops NerrorB) = (z.pofr = AF[ne At < 8]).

Las propiedades son verificadas en los modelos Mg o MEgp, resultando requisitos

que o bien se satisfacen (1) o son no aplicables (1), consecuencia de considerar

el entorno totalmente especificado. Para el célculo del grado de satisfaccion se
introduce equidad en el algoritmo de model checking en forma de weak transition
fairness.

El modelo no contiene estados deadlock, y aunque no es strongly nonzeno,
tampoco contiene estados timelock.

Propiedad basica del entorno

La propiedad bésica que se requiere del entorno es que permita el disenio de un
controlador. Por tanto ha de existir, por lo menos, un camino no trivial en el que
el entorno no se vea danado. Como se sigue de los grafos de simulacién del entorno
(sin fallos) y del entorno (con fallos), el sistema exhibe esta propiedad informal.
La especificacion formal de esta propiedad béasica seria:

Mg E EGH [-exp]
Megr E Sgu[—rewp]

12.5 Propiedades del sistema cerrado

12.5.1 Entorno si fallos
En un entorno sin fallos, el sistema, cerrado debe cumplir, en todos sus estados,
las propiedades de seguridad y rendimiento a continuacion especificadas:
RSCS¥ := 0 = —exp
RSCRP := 0 = AF[ns]

12.5.2 Entorno con fallos
En un entorno con fallos, el sistema cerrado debe cumplir, en todos sus estados,
la propiedades de seguridad y rendimiento siguientes:
RSCSEY .= = —exp
RSCRPY .= () = A[EF[ns] Uy(errorB V errorN A)]
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12.6 Especificacién inicial del controlador (sin
fallos)

Identificacion de acciones en el controlador
Ademas del conjunto de acciones de sincronizacién A% se identifican:

e rs, fr, respectivamente, inicio y terminaciéon de la tarea de regulacion de
sensores.

e gi, fi, respectivamente, inicio y terminacion de la tarea de generacion de
informes.

e act, entrada en la fase de actuacion.
e stopAL, parada con alarma.

e stop, parada.

Propiedades del controlador

e Actuaciones correctas: soélo se puede abrir la bomba si esta abierta; sélo
se puede cerrar la bomba si estd cerrada.

RC1:=p,, V=0 (0 = A[=pon Uw Dosy])
RC?2 = Poff V:>O ([Z) = A[_'poff Uy pon])

e Finalizacion de tareas: Una vez comenzada la regulacion de sensores
siempre finaliza en no menos de 1 segundo y no mas de 3 segundos. Ademas,
una vez comenzada la generaciéon de informes siempre finaliza en 3 segundos.

RC3:=zrs V=0 (0= AF[frAnz <3Az>1])
RC4 :=x.gi V=0 (0 = AF[fiNnz = 3])

e Ciclo de actuacion: Las actuaciones se realizan en un ciclo de 5 segundos.
Ademés, si no han transcurrido 5 segundos desde la actuacioén anterior, no
es posible la actuacion.

RC5 := z.act = AF[x =5 = act]
RC6 := z.act = EFlact Az = 5]
RCT7 := z.act V=0 AG[(z <5 = —act) V (z > 5)]

e Secuenciamiento de ciclo: Una vez leidos los valores de los sensores, si
el sistema no ha alcanzado los limites M1 o M2, se inicia un nuevo ciclo



246 Caso de estudio

que siempre incluird la tarea de regulacion de sensores y, eventualmente, la
generacion de informes.

RC8:= (n1,Vn2+Vng) V=0 (0 = AF[fr = AF|act]])
RC9:= (n1,Vn2+Vng) V=0 (0= EF[fr V=0 (gi = AFlact])])

e Parada de emergencia: Si, una vez alcanzados los limites M1 y M2,
la dltima lectura de sensores > M1 y < M2 se produjo en no mas de 3
segundos desde el instante actual, se produce una parada stop. Si por contra
dicha lectura corresponde a una distancia temporal mayor de 3 segundos, se
produce una parada stopAL.

RC10:= (ml,Vm24)A

(2.0 = EP[z < 3A (no VnlpVvn2y))) V=0 stop
RC11:= (mlyVm24)A

(z.0 = AP[z > 3V (-ny A —nlp A-n24)]) V=0 stopAL

Escenarios identificados en un ciclo del controlador

El procedimiento de sintesis propuesto se basa en la identificacién de escenarios
de comportamiento conocidos, expresados mediante reglas de sintesis SCTL-T:

e Inicio: Alinicio el proceso empieza la regulacion de sensores inmediatamen-
te, siendo la tnica tarea a realizar en ese momento:

V—
RSINIy :=ini V=0 rsA=(fiVgiV fr)
RSINIL :=ini= (0 V=4, false)
RSINI := RSINIy AN RSINI,

e Fase de regulaciéon: La regulacion de sensores dura entre 1 y 3 unidades
de tiempo. Una vez acabada se espera a la fase de actuacion:

V—
RSREG, :=rs{zs} V=0 ((zs <3 = true) A (xs >3 = false))

\4
RSREG, = rs{z,} V20 ((zs > 1Az, <3)= fr)
RSREG := RSREG, A RSREG,

e Entrada en la fase de actuacién: La fase de actuacion comienza (act) 5
segundos después, o bien desde el inicio de la regulacién de sensores, o bien
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desde el comienzo de la anterior.
RSEAy =20 = EP[rs ANz = 5] = act
RSEA, :=z.0 = EP[rs Az < 5] = —act
RSEA; := (2.0 E|:>® (0 = EPlact Az < 5])) = —act

RSEA; :=x.) = AP[act A x = 5] = act
RSFEA = RSEAO AN RSEA1 A RSEA2 AN RSEA?,

e Actuacion: En la fase de actuacion el proceso comprueba los valores de los
sensores (nly, n24, mly, m24, ny), siendo dicha comprobacion instanténea:

RSACTy :=act V=Q (0 Y=+ false)

RSACT: :=act V=0 nly An24y Amly Am2s Ang

RSACT, := (0 ‘v’:>® —act) = —(nlp Vn2y Vml, Vm2: Ving)
RSACT := RSACTy, AN RSACT) AN RSACT,

En funcion de la medida del sensor de agua obtenida, procede abriendo o
cerrando la bomba po,,, poss de forma instantanea:

RSTACTy :: (nly An24 Amly Am24 Aneg) = —Pon A Doy
RSTACT, :=nl, V=0 (na A pon A —Dosy)
RSTACT; :=n2; V=20 (na Apofs A —Pon)
RSTACT; :=ns V=0 na A —pon A "Dogs
V—
RSTACTy = —-(nli N n21~) VEO “Pon N\ "Poff
RSTACTs := (0 3:>® act) Y=QO (mact A (B V=4 false))

RSTACT := RSTACTy N RSTACT, N RSTACT> N RSTACT;
AN RSTACTy N RSTACT;

e Fin de actuacion y comienzo de un nuevo ciclo: Una vez realizadas las
actuaciones, y siempre que no se haya detectado los valores limite del nivel
de agua, se comienza un nuevo ciclo:

RSNC :=pon Vposr Vna V=20 rs

Escenarios de generacion de informes (comportamiento opcional)

La generacién de informes, si se produce, es después de acabar la regulaciéon y
tarda en acabar 3 unidades de tiempo.
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V—
RSGIy := (0 3=() fr)Vgi{z:} V20 (zi=3= fi)

v
RSGI, = (0 3:>® fr)vgi} V36 (x; <3 =true) A (z; > 3 = false)
RSGI := RSGIy N RSGL

12.7 Sintesis del controlador | (sin fallos)

En las siguientes secciones, las figuras de los modelos sintetizados s6lo muestran
las acciones parcialmente subespecificadas. La acciones temporizadas no repre-
sentadas serdn transiciones totalmente subespecificadas con destino en el estado
sumidero s;.

Se comienza por aplicar las reglas de inicio y de fase de regulacion
{RSINI,RSREG} sintetizando de esta forma el contexto inicial y la fase de
regulacion. El esquema de sintesis se muestra en la figura 12.5.

t
INl  [---- > INI INI
t=0 t>0 t=0
1 1 1
j =fr, i, fij = frgi, fi = fr.gi fi
rs rs rs
? ? ?
(a) (b)
INI
t=0, zs=0
L
- fr.gi, fi
rs|
REG ¢ REG ¢ REG
=0, 2,=0 = 7 T >l t=xs| —=x,=3,t=x,
fr fr

()

Figura 12.5. Esquema del procedimiento de sintesis para la regla RINT (figuras 12.5(a)
y 12.5(b)) y la regla RSREG (figura 12.5(c))

Obtenemos de esta forma el grafo de la figura 12.6. A continuacién se procede
a identificar el contexto de entrada en la fase de actuacion, las reglas en RSEA
no son aplicables en ningun contexto temporal. La regla RSFE Ag, determinando
el contexto de la primera actuacion, es tal que su parte declarativa:
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{t,zs}
fisgi frirucl g
rs[truel{zs}

REG

fr[l <zs <3
ESP

I, (INI) : false
I.(REG) : s < 3,1, =zs >3
I;(ESP) : true

Figura 12.6. Controlador sintetizado mediantes las reglas de sintesis {RSINI, RSREG}.

e GS(z.0 = EP[rs Az = 5],R) = 0, para todos los contextos temporales en
los estados de control INI y REG, indicando que la regla no sera aplicable en
ninguna evoluciéon posterior bajo un criterio RCT.

e GS(x.) = EP[rs Az = 5,R) € {0,3} en los contextos tempora-
les del estado de control ESP. El valor 0 corresponde a las regiones

< ESP, (1 < zs =t < 3),1 > alcanzables mediante la transicion discreta po-
sible fr.

Inspeccionamos el grafo de simulacion posible del prototipo actual, que se mues-
tra en la figura 12.7. Comprobamos que una distancia temporal en el pasado
x = 5 s6lo puede ser alcanzada en partes todavia subespecificadas del modelo, ya
sea mediante transiciones discretas (representadas por d), todavia subespecificadas
en los estados INl o REG, o transiciones temporales en REG. Dada la propiedad
de finalizacion de la tarea de regulacion RC'3, el cambio que méas concuerda con
las expectativas serd la habilitacion de pasos temporales en el estado de control
nombrado como SUB.

Con el objetivo de permitir la aplicabilidad de la regla de entrada en la fase de
actuacion, incorporamos la propiedad:

v
RSREG, = fr V36 true
RSREG := RSREGy AN RSREG, AN RSREG,

en el conjunto de reglas de sintesis de la fase de regulacion, permitiendo de esta
forma el avance del tiempo en el estado nombrado como ESP. La regla de entrada
en la fase de actuacion pasa a ser aplicable.

Aplicando la regla RSE A, obtenemos el modelo MUS-T de la figura 12.8(a),
y mediante la regla RSEA; el de la figura 12.8(b). Adicionalmente, las reglas
RSEAs y RSE Az serian siempre aplicables en el estado ESP, produciendo eventos
act para t = 10,t = 15---. Dado que no es ese el comportamiento esperado del
sistema, se decide no aplicar dicha regla.
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r fr

e @ @G

— =
DA
O

Z(NI): 2, =0At=0 Z(IND : we =0 AE=0
Z(REG) : zs <3 At =xs
Z(REG) : xs <3 At =, . _
Z(ESP) 75 > 1 Ams <3AE =1 Z(ESP):zs >1ANxs <3 At =1z,
32 1AZs < : Z(SUB) iz, > 1At ==,

Figura 12.7. Grafo de simulacion posible (subfigura 12.7(a)) para el modelo de la figura
12.6, e inspeccion de las partes subespecificadas (subfigura 12.7(b))

{t, s}
INI

{ta$3}
fi, gt, fritrue] NI act, fi, gi, frit = 0]

N rstrue]{zs} rstrue]{zs}

REG REG

fril <zs <3 fril <zs <3]

ESP act[l S t < 5] ESP

act[t = 5] act[t = 5]

ACT ACT

(a) (b)

I, (INI) : false I, (INI) : false
1.(REG) : z, < 3, I,(REG) : z, > 3 I1.(REG) : z, < 3, I,(REG) : z, > 3
I,(ESP) : s > 1, I,(ESP) : zs < 1 I, (ESP) : s > 1, I,(ESP) : zs < 1
I, (ACT) : true I,(ACT) : true

Figura 12.8. Controlador sintetizado mediante la regla RSEAp (12.8(a)), y mediante las
reglas RSEA; (12.8(b)). La regla RSE A» no es aplicable.
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A continuacion, se procede a la sintesis de los escenarios en la fase de actuacion
{RSACT, RSTACTY}. El modelo sintetizado mediante la aplicacion de las reglas
RSACT se muestra en la figura 12.9. La sintesis del evento act como posible,
hace que la regla de sintesis RSE A, sea aplicable, sintetizando —act en todos
los estados sucesores discretos del estado ACT. Sin embargo, en dichos estados
sucesores también es aplicable la regla RSFE A, produciendo conflicto con la regla
RSFEA,. El motivo del conflicto se debe a que la regla RSE Ay permite acciones
act consecutivas con una distancia temporal 0, siempre que exista una distancia
temporal 5 respecto a rs. Refinamos, por tanto, la propiedad:

RSEAj := (2.0 = EP[rs Az = 5]) A A[-act S rs] = act

{t,zs}

S,act[t:O] INI

fi, g1, fritrue

rs[truel{zs}

S,act[0 < t < 3] REG

fril <z, <3]
St > 1] ESP

act[l <t < 5]
act[t = 5]
ACT
nly,n2y,mly, m24,naft = 5]

?
I, (INI) : false

(
I,(REG) : ws < 3, I,(REG) : s > 3
L(ESP): 2, > 1, I,(ESP) : 2, < 1
I, (ACT) : false, I,(ACT) :t > 5

Figura 12.9. Controlador sintetizado mediante las reglas {RSACT}. S representa el
conjunto {nly,n2¢,ml;, m2y,ne}

Mediante la aplicacion de las reglas RST ACT obtenemos el modelo en la fi-
gura 12.10, en el que se aplica un criterio RCM para la regla RSTACTy; las
reglas {RSTACT,, RSTACT,, RSTACT3} no encuentran, bajo ningin criterio,
una regién compatible en el prototipo actual.

Hay que notar que en la sintesis se realizan las suposiciones minimas. Por
ejemplo, en el estado ACT la ejecucion del modelo seria la misma bajo una accion
temporizada nl[true], dado que la invariante de avance es false. Sin embargo
la sintesis nl1;[t = 5] es la minima que satisface la regla de sintesis aplicada. En
cuanto a los relojes, y dado que el modelo es sencillo, podemos, sélo visualmente,
afirmar que ninguno de los relojes puede ser reducido, dado que: no son iguales, y
ademas los dos estan activos al mismo tiempo. Debemos notar que el algoritmo de
reduccion de relojes utilizado realiza un cémputo sintactico sobre el grafo MUS-T;
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S, act[t = 0]
fi, gi, fritruel/ - INE

rs[true]\{E\s}‘ R d[t = 0]

S,actl0 <t < 3] _REG
<t<s3)f

Pon» Pof £[0

S[t > 1]
act[ll <t < 5]>/

Pon, Pofflt > 1]

e d0<a,
frit < e. <3 el

T Ing PonsPorslt > 0]
ESp d[t21]__,__~;:%

act[t:S]x T

dlt = 5]
Pon, Pof £t = 5] ACT

actlt =5] — ’
Pons Pos slt = 5] Mot = 5]
?

I.(INI) : false

I.(REG) : z, < 3, I,(REG) : z, > 3
I,(ESP) : s > 1, I, (ESP) : z, < 1
I,(ACT) : false, I,(ACT) : t > 5

I,(ACTON) : false, I,(ACTON) : t > 5
I.(ACTOFF) : false, I,(ACTOFF) : £ > 5
1.(ACTNA) : false, I,(ACTNA) : ¢ > 5

Figura 12.10. Controlador sintetizado mediante las reglas {RSTACT}. S representa el
conjunto {nly,n2¢,ml;, m2s,ns}
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por tanto, aunque el algoritmo de detecciéon de relojes iguales arroja un resultado
negativo, en la ejecucién del modelo y dado que la invariante de avance del estado
INI es false, los relojes t y s seran iguales.

Verificacion de propiedades del controlador

La verificacion de las propiedades generales del controlador proporciona los
siguientes resultados:

e Actuaciones correctas: La propiedad RC'1 sélo es aplicable en el estado

de control ACTON, proporcionando el valor %, el sistema puede llegar a
verificar o no la propiedad. De forma idéntica para la regla RC2 y el estado
ACTOFF.

e Finalizacién de tareas: Las propiedad RC3 proporciona los valores {,1}
para todos los contextos temporales del modelo, por lo que no se incumple en
el prototipo actual. Es decir, siempre que se empieza la fase de regulacion,
no existen contextos temporales en los que no se acaba (—fr) en el intervalo
especificado. Sin embargo, un modelo totalmente subespecificado arrojaria
igualmente un valor % Dado que se trata de una propiedad cuantificada
universalmente, podemos concluir que la finalizacion de tareas, enAcada uno
de las posibles ejecuciones, proporciona un grado de satisfaccion {1, 3, 2, 1}.
Refinando la propiedad, podemos decir:

— GS(xrs V=0 0= EF[frAz <3Az >1]),R) es 1 en el estado INI.
Es decir, cuando la regulacion empieza existe un camino totalmente
especificado que cumple la especificacion.

— El modelo completo minimo con pérdida de subespecificaciéon propor-

ciona los resultados {%, 1} para la propiedad RC3, es decir el modelo
obtenido satisface la propiedad siempre que sea aplicable.

La propiedad RC4 proporciona un valor % para todos los contextos tempora-
les, podra llegar a cumplirse o incumplirse en todos ellos. Ademés, su valor

es siempre % para el modelo minimo obtenido por pérdida de subespecifica-
cién, ya que en todos los contextos temporales del prototipo actual la accién
gi se encuentra subespecificada. Dado que la generacion de informes es un
comportamiento opcional, estos resultados no imponen sintesis adicionales.

e Ciclo de actuacidén: Seleccionamos la propiedad RC6 como el requisito
menos exigente en el conjunto de propiedades bajg el nombre ciclo de ac-
tuacion. En el prototipo actual, GS(RC6,R) € {1, 1}, es decir, si bien la
propiedad no se incumple en el ciclo actual, no nos hemos asegurado de que
haya, por lo menos, un ciclo de actuaciones de 5 segundos.

En consecuencia, se opta por sintetizar el comienzo de un nuevo ciclo mediante
la aplicaciéon de la regla de sintesis RSINC', obteniéndose el modelo en la figura
12.11, para un criterio RCMReset.
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Pon,nalt = 5]{t,|zs}

I,(INI) : false I,(ACTON) : false, I,(ACTON) : t > 5
I, (REG) : zs < 3, I,(REG) : zs > 3 | I,(ACTOFF) : false, I,(ACTOFF):¢t>5
I.(ESP) : 2. > 1, .(ESP) : 2. < 1 | I,(ACTNA) : false, I,(ACTNA) : t > 5

(

I,(ACT) : false, I,(ACT):t > 5

Figura 12.11. Modelo obtenido de la sintesis de la regla RSNC' con criterio RCMReset

12.7.1 Correccién minima del modelo

Para la garantia de una correccién minima del modelo se utiliza el grafo de
simulacion posible para MUS-T, en busca de una forma de validar el prototipo
obtenido y detectar bloqueos reales o potenciales.

El grafo de simulacion posible se presenta en la figura 12.12. La ejecucion
simbolica del modelo responde a las expectativas del disenador, sin embargo:

- Hay estados de deadlock-sub en el estado ESP
- Hay estados de timelock-sub, deadlock-sub en el estado SUB.

Si bien el segundo de los errores potenciales era de esperar, dado que el estado
SUB es un estado de no evolucion posible, el deadlock potencial en el estado
ESP debe ser subsanado en fases posteriores. Para ello, o bien se debe acotar
la invariante de avance, o bien se debe permitir al modelo evolucionar de forma
discreta para valores t > 5.

Adicionalmente, se verifican las propiedades generales del controlador (RC') en
el prototipo obtenido, arrojando los siguientes resultados:

e Actuaciones correctas: Las propiedades {RC}, RC>} se incumplen en con-

textos temporales del modelo. En la fase de diseno anterior habiamos obte-

nido un valor € {3, 1} para esta propiedad, por tanto era posible obtener un

modelo de evolucion posterior cumpliendo la propiedad. El incumplimiento
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IND:t=0Az, =1
REG) : zs <3 At =1z,
ESP):z, > 1At ==z,

Z(
Z(
Z(
Z(SUB):t=5Azs=t

Z(ACT):t=>5Axs =t
Z(ACTON) : t =5 Az, =t
Z(ACTOFF) : t =5 Az, =t

Figura 12.12.

Grafo de simulacion posible para el modelo MUS-T de la figura 12.11
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tiene su origen en la seleccion de un criterio de sélo futuro en la compatibili-
dad para el estado sucesor por po, y pors (criterio RCMReset para RSNC).
Sin embargo, no existe ninguna regién compatible para un criterio RCT. Sin
la aplicacién de ningin criterio de compatibilidad obtendriamos una estruc-
tura como la representada en la figura 12.13. Sin embargo y dado que en el
modelado del entorno la bomba sélo puede abrirse si esta cerrada y al con-
trario, optamos por este modelo mas simple. Eliminamos por tanto dichas
propiedades del conjunto de propiedades del controlador y las convertimos
en propiedades sobre el sistema cerrado.

INI

rolt = 5]{zs}
REG

frit <zs < 3]
ESP

act[t = 10]
ACT

ACTO ACTOFF

Figura 12.13. Modelo obtenido sin reutilizacién de regiéon compatible para la regla RSNC

e Finalizaciéon de tareas: Mismos resultados que en la fase anterior.

e Ciclo de actuaciéon: La propiedad RC6 proporciona los resultados

{%, %, 1}, y los resultados {%, 1} con pérdida de subespecificacion en el mo-
delo. Sin embargo, esta es la propiedad mas débil de las del conjunto ciclo
de actuacion. La verificacion de la propiedad RC5, produce los siguientes
resultados:

11
GS(RC5,R) € {55}

y para el modelo con pérdida de subespecificacién:

~

GS(RC5,R) € {0, %}

La propiedad RC'5 produce un resultado 0 en contextos temporales de ESP
en los que GS(act, R) = 1, el origen del no cumplimiento se puede observar en
el grafo de simulacion posible del modelo (figura 12.12), existen evoluciones
partiendo de ESP que permiten distancias temporales mayores que 5 sin un
evento act con condiciéon de especificacion posible. Como se habia detectado
en la fase anterior, ESP es un estado con deadlock-sub. Se decide por tanto
acotar el tiempo que el modelo puede residir en ESP mediante la regla:

RSACT; :=act V=, false

y consiguientemente I, (ESP) = 2, > 1At < 5. Con esta nueva incorporacion

si bien en el prototipo actual GS(RC5,R) € {3, 1}; el prototipo con pérdida
de subespecificacién proporciona los valores {%, 1}, la propiedad se cumple
siempre que es aplicable.
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e Secuenciamiento de ciclo: Ambas propiedades proporcionan grados de

satisfaccion en {1,1}. Para discernir el motivo del del no cumplimiento

cuando es aplicable, evaluamos el modelo con pérdida de subespecificacion.
En este modelo, si bien GS(RC8,R) = 1, el resultado para GS(RC9,R)
es 0: no existe ninguna ejecucién en la que se realice el comportamiento
opcional de generacion de informes. En la siguiente seccion se procede, por
tanto, a incorporar los escenarios de dicho comportamiento opcional.

12.7.2 Incorporaciéon de la generacion de informes

Si se aplica al prototipo actual (figura 12.11) la regla de generacion de informes
RSGI, se obtiene el modelo de la figura 12.14(a), reflejando el comportamiento de
esta tarea. Sin embargo, tal comportamiento sigue siendo opcional. La aplicacion
de RSGI habilita la aplicacion de la regla RSE A3 de entrada en la fase de actua-
cion, y las consiguientes {RSACT, RST ACT} obteniendo el modelo de la figura
12.14(b) mediante un criterio RCM.

Correccion minima del modelo

La incorporaciéon de las reglas de entrada en la fase de actuacién ocasiona
la imposibilidad de cumplimiento de la regla RC'4 para la finalizaciéon de tareas.
Mediante la pérdida de subespecificacion en el subgrafo con origen en Gl, existen
contextos temporales en Gl tales que GS(RC4,R) = i. Es decir, existen eje-
cuciones en las que no se acaba la generacion de informes. La imposibilidad de
cumplimiento de RC4 en prototipos futuros tiene su origen en comportamientos
del prototipo actual en los que la urgencia de actuacion (cada 5 segundos) imposi-
bilita la finalizacion de los informes. Es necesario, por tanto, refinar la generacion
de informes, sélo habilitandola cuando al sistema le de tiempo tanto a finalizar la
tarea (3 segundos), como a pasar a la fase de actuacion (5 segundos después de la
anterior). Con tal objetivo, incorporamos la siguiente regla:

RSGI := (2.0 = APlact Az > 2]) = —gi

Con la sintesis de ese nuevo escenario obtenemos el fragmento de controlador
en la figura 12.15(a). Los contextos temporales que ocasionaban GS(RC4,R) = +
son ahora no alcanzables, elimindndose, en consecuencia, la transicién por act par-
tiendo del estado de control Gl. El grado de satisfaccion de RC' es %, consecuencia
de que existen acciones discretas subespecificadas que podrian llevar a la no fina-
lizacién de la generacion de informes. Prohibimos por tanto las acciones discretas
hasta que no se produzca la finalizacion de la generacion de informes, mediante el
escenario:

V—
RSGI; == () ¥=(*) gi) V=20 (2: <3 V=0 false)

Con este nuevo escenario, el grado de satisfaccion de RC4 es tal que

GS(RC4,R) = %, consecuencia de que el comportamiento si bien sigue siendo

opcional, si la generacion de informes pasa a ser posible en el modelo, se cumplira
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Ponnalt = B5]{Dzs}

ne [t =35] mly, m24[t = 5]

I,(Gl):z; <3
I(Gl) : z: > 3

(b)

Figura 12.14. Modelo MUS-T obtenido con los escenarios de generacion de informes
RSGI, mas el conjunto dereglas {RSEA, RSACT, RST ACT}, que pasan a ser aplicables
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la propiedad. Habilitamos, por tanto, la generaciéon de informes en este entorno:

RSGI, := (0 3:>® fr)=gi

La regla produce conflictos con la regla RSG5, sblo sintetizandose en los con-
textos temporales permitidos por dicha regla.

ne [t = 5] ml,m2 [t=5] ne [t = 5] mly, m24[t = 5]
(a) (b)
I.(Gl) : z; <3, I,(Gl) : z; >3 I.(Gl): z; <3, I,(Gl) : z; > 3
1.(ESPGI) : t < 5, I,(ESPGI) : t > 5 1.(ESPGI) : t <5 , I,(ESPGI) : £ > 5

Figura 12.15. Modelo obtenido con los escenarios de generacion de informes

Deteccion de relojes sobrantes

Dado que el reloj x, s6lo esta activo en comportamientos disjuntos con los com-
portamientos en los que esta activo z,., se puede utilizar un sélo reloj x, obteniendo
de esta forma un modelo MUS-T con C = {t,z}.

12.7.3 Verificacién de propiedades sobre el sistema cerrado
(sin fallos)

La verificacion de propiedades sobre el sistema cerrado, composicion de MF
y Mg, se ha realizado mediante el grafo de simulacién posible, dado que las
propiedades de seguridad y rendimiento no incluyen medidas temporales:

e Dado que el grafo de simulacién posible respeta el conjunto de estados al-
canzable por evoluciones posibles y el evento exp no se produce, el sistema
cerrado no incumple la propiedad. Por tanto, el modelo del controlador ob-
tenido por paso de condicién de especificacion subespecificada a condicién
de especificacién no posible, cumpliré la propiedad de seguridad.

e Para la propiedad de rendimiento podemos comprobar que los estados
M1OFF y M20ON no son alcanzables, ademés, desde cualquier estado abs-
tracto en el grafo de simulacion posible, siempre existe un acciéon posible 7.,
posterior.
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12.8 Sintesis del controlador Il (con fallos)

Abordamos ahora una evolucion del controlador desarrollado en la fase anterior
para que se comporte de forma adecuada ante un entorno con fallos. En primer
lugar, presentamos la especificacién informal del comportamiento frente a fallos,
para, a continuacién, identificar las nuevas acciones en el modelo y los nuevos
escenarios a incorporar.

12.8.1 Especificacion informal de los modos de fallo

En el modelado del controlador con fallos se introducen los eventos de cambio de
modo en la figura 12.2. En funcién del tipo de error producido en el modo normal,
el proceso evolucionaré a los modos degradado (evento deg) o rescate (evento res).
En el modo normal, como ya habiamos adelantado, se pueden producir dos errores
bésicos: el mal funcionamiento de la bomba y el fallo del nivel de agua. En caso
de mal funcionamiento de la bomba, el proceso evoluciona al modo degradado
mediante el evento deg. Por contra, si se detecta un mal funcionamiento en el
sensor del nivel de agua se debe evolucionar al modo rescate mediante el evento
res. Como también habiamos mencionado, aunque el error en el sensor de nivel
de agua es detectado de forma fiable, no sucede asi en la deteccion de error en la
bomba. Remitimos a la figura 12.4, en la que se muestran los tipos de errores que
se pueden producir en el entorno.

12.8.2 Especificacion formal de los modos de fallo
Identificacion de nuevas acciones en el controlador

Ademas de las acciones de sincronizacion con el entorno con fallos AEF , se iden-
tifican los eventos de cambio de modo: deg, res; de sincronizacion con el modelo
de modos de operacion M ;.

Propiedades del controlador (con fallos)

Ademas de las propiedades { RC}', ya identificadas, se especifican las propie-
dades de cambio de modo:

e Solo si hubo un mal funcionamiento de la bomba el sistema pasa al modo de
degradado:

RC12 := 0 = A[~deg Uy, errorB]

e Solo si se produjo un mal funcionamiento del sensor de nivel de agua el
sistema pasa a modo rescate:

RC13 := 0 = Al-res U, errorN A]

1Se modifica las propiedades RC8 y RC9 sblo exigiendo el secuenciamiento si no hubo error
(errorB o errorNA).
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Escenarios identificados en el controlador (con fallos)

e Deteccion de modos de fallos:

— Cuando se realiza la lectura del valor del sensor de agua, es posible la
deteccién de un error en la lectura:

RSMFy := (nlyVn2;Vml  Vm2, Vng)=errorNA

— Cuando se actua sobre la bomba es posible que se produzca un error de
funcionamiento de la bomba:

RSMF; := (pon V posys) = errorB

e Respuesta a fallos: La respuesta a los modos de fallos es instantéanea, y
sera el paso a modo degradado en el caso de un error en el sensor de nivel de
agua; y el paso a modo rescate en caso de un error en el funcionamiento de
la bomba.

V—
RSRFy := (errorB V errorNA) V=0 false
RSRF := (errorB Y=() deg) A (errorNA V=0 res)
RSRF := RSRFy AN RSRF,

12.8.3 Sintesis del controlador Il (con fallos)

Con la sintesis de los escenarios {RSMF, RSRF} obtenemos el modelo de
controlador de la figura 12.16. En el modelo sintetizado, los estados de control
DEG y RES son timelock-sub para todos su estados.

Debemos notar que, como se explica en el capitulo 9, mediante la incorporacion
de la accion subespecificada ag es posible almacenar la sintesis de comportamientos
que seran aplicables con la incorporacion de nuevas acciones. Asi, por ejemplo,
para la regla:

RSTACTs := (0 E|:>® act) V=0 (mact A (0 V=4 false))

se realizard una sintesis como la de la figura 12.17. Todas las especificaciones
realizadas en el estado sucesor por as se trasladan a los estados sucesores de las
nuevas acciones incorporadas en el modelo (en este caso errorN A).

Verificacién de propiedades sobre el sistema cerrado (con fallos)

La verificacion de la propiedad de seguridad sobre el sistema cerrado (mediante
el grafo de simulacién posible) muestra que los estados M1OFF y M20ON son al-
canzables. La habilitaciéon del progreso del tiempo en el controlador para el estado
sucesor por ml, y m24 supone el riesgo de producir danos graves en la caldera
(exp). Por tanto, es necesario la incorporacion de la parada de emergencia
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[t = 5]{t,z}

,,,,,,,,,

nalt

error B[t\= 5]

error Bt = 5]

I,(DEG) : false, I,(DEG) : t > 5
I,(RES) : false, I,(RES) : t > 5

Figura 12.16. Incorporacion de modos de fallo mediante las reglas {RSMF, RSRF'}

{t, s}

S, act[t = 0] INI

fi, gi, fritrue
rs[truel{z,}

S, act[0 < t < 3] REG

frit <@. <3
S[t > 1] ESP
act[l < t < 5]
act[t = 5]

ACT

| 1o(Sa.) : false, I,(Sa,) : t > 5 |

Figura 12.17. Reutilizacion de reglas aplicables por la incorporaciéon de una nueva accién

en el alfabeto



12.8. Sintesis del controlador Il (con fallos) 263

12.8.4 Incorporacién de parada de emergencia

Dado que, en base a la especificacion informal de la parada de emergencia, se
deben detectar los valores limites con un retardo no mayor de 3 segundos, se opta
por comprobar M1 y M2 dos veces en un ciclo del controlador: después de la
regulacion de sensores y durante la fase de actuaciéon. Se identifican para ello los
siguientes escenarios de parada de emergencia:

RSPE, := (0 3:>® fr) = ml; Am2;

RSPE; := (z.mly = EPnl Az < 3])= (ml, V=0 stop)
RSPE, := (z.m2y = EP[n2+ Az < 3]) = (m24 V=0 stop)
RSPE; := (z.m1y = AP[-nl; Vz > 3]) = (ml, V=0 stopAL)

RSPE, := (z.m2y = AP[-n24 Vz > 3]) = (m2+ V=0 stopAL)
RSPE := RSPEy AN RSPE, N RSPE; AN RSPE3; N RSPE,

y el escenario de comportamiento de la parada y la parada con alarma:

V—
RSCPE := stopV stopAL Y= false A (0 Y= false)

roTmTTT :5]{t7z}

,,,,,,,,,

m1¢,m2¢[t = 5]

STOPAL

all[t > 5=

STOP) : false, I,(STOP) : t > 1
STOPAL) : false, I,(STOPAL) : t > 5
FIN1) : false, I,(FIN1) : ¢ > 1

FIN2) : false, I,(FIN2) : ¢ > 5

I,
I,
I,

I,

NN S

Figura 12.18. Controlador sintetizado para la parada de emergencia mediante las reglas
RSPE y RSCPE. La etiqueta all se corresponde con el total de acciones identificadas
en el modelo
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Obtenemos, mediante la aplicacion de las reglas { RSPE, RSCPE}, el modelo
en la figura 12.18, prototipo que comprueba el valor de los limites maximos dos
veces en cada ciclo. Las reglas RSPE; y RSPE, no son aplicables en ningtn
contexto temporal del estado ESP. Igualmente, las reglas RSPE, y RSPE> no
son aplicables en ningtn contexto temporal del estado ACT. Los estados de control
STOP y STOPAL son estados con timelock-sub, los estados de control FIN1 y FIN2
son estados con timelock y deadlock. Sin embargo, dado que se espera que el
sistema se pare en este contexto no es necesariamente un error de diseno.

Z(ACT ENION) : (t =z = 5) A (te = 10)
Z(ACTON,ENION) : (t = 2 = 5) A (te = 10)
Z(INLENION) : (t = 2 = 0) A (10 < te < 12)
Z(REG,ENION) : 2 = (0 <t =2 < 2) A (10 < te < 12)
Z(ESPENION): (1<t=2 < 2)A (11 < te < 12)
Z(REG,MIOFF): 2<t=2<3)A(0<te<1)
Z(ESPMIOFF): (2 <t=12 <5)A (0 < te < 3)

Figura 12.19. Fragmento del grafo de simulacién posible para la parada de emergencia

Sin embargo, observando el grafo de simulacién del sistema cerrado, se puede
comprobar que la parada sin alarma (stop) es diferible. En la figura 12.19 se
muestra un fragmento del grafo de simulacion posible en el que el entorno sobrepasa
el limite M1, en el estado (ESP,M10FF), pudiendo residir en dicho estado abstracto
para valores de tiempo 2:

(2<t=1x,<5)A(0<te<3)

y por tanto el controlador podra postergar la evolucion discreta por ml,, y por

2donde te representa el reloj ¢ del modelo del entorno.
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tanto la parada de emergencia, en favor de la generacion de informes. El modelado
de las acciones m1 y m2+ como eventos prioritarios sobre la generacion de informes
no se puede alcanzar sin una nocién explicita de prioridades en el modelo MUS-T.

Sin la consideracion de prioridades en MUS-T, una soluciéon de diseno de este
tipo siempre podia pasar por alto los eventos m1, y m24, no modelando el compor-
tamiento de una interrupcion. No obstante, las prioridades pueden ser modeladas
mediante la introduccion de un componente MUS-T (Mp) de gestion de priori-
dades, como se muestra en la figura 12.20, donde las acciones cm1; y cm2¢ son
las correspondientes al evento ¢ en los modelos M? y MPF para los cambios al
umbral M1y M2, respectivamente.

) BAJA
gt

cmly,cm2y

gi ALTA

Figura 12.20. Modelo Mp de gestion de prioridades

El modelo global con la inclusién de prioridades sera:
Mgr|lemly, em24]| Mp|[AS]| M

sin embargo, por simplicidad del caso de estudio, descartamos la distincién rea-
lizada en la especificacion inicial, considerando un sélo tipo de parada stop en la
fase de actuacion de proceso.

12.8.5 Verificacién de propiedades sobre el sistema cerrado
(con fallos)

Dadas la propiedades del sistema cerrado en un entorno con fallos (seccion
12.5):

RSCSEY .= () = —exp
RSCRPY := () = A[EF[ns] Uy (errorB V errorN A)]

se procede a su verificaciéon mediante el grafo de simulacién posible. Si bien el
sistema cerrado nunca se ve danado, existen ejecuciones en las que el sistema
no alcanza los limites normales sin que se haya producido un error en la bomba
(errorB) o en el sensor de agua (errorN A). Tales ejecuciones contienen el evento
interno errorBnd. El objetivo serd intentar detectar dichos comportamientos y
permitir el paso al modo rescate en tal contexto. Realizaremos el estudio en la
siguiente seccion.

12.8.6 Proteccidn frente a errores de bomba no detectados

Nos centramos en esta seccién en aquellas ejecuciones del sistema cerrado que,
no habiéndose producido los errores errorNA o errorB, no alcanzan los limites
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normales en el nivel de agua. Como hemos mencionado, una traza de contraejemplo
identificaria el origen del error en aquellas ejecuciones del sistema que incorporan
el evento errorBnd, indicando que no hemos protegido al controlador frente a este
tipo de fallos. Dado que se trata de un evento interno al entorno, la deteccion
debe basarse en las diferencias entre el comportamiento esperado, cuando no hay
error, y el comportamiento obtenido en presencia de errorBnd. Es decir, si una
vez realizada una actuaciéon en la bomba, no se produce la consecuencia deseada,
en el caso peor, se ha producido un error no detectado en la bomba.

Es en este punto donde un mecanismo de célculo de distancias temporales
ayudaria al disenador. Simulamos dicho mecanismo mediante la incorporacién de
un reloj observador cuando se pone en funcionamiento la bomba, y analizando el
grafo de simulacién posible obtenido. De esta forma, podemos afirmar que cuando
la bomba se abre (p,,) y funciona correctamente alcanzaremos un nivel de agua
normal (n,) en no mas de 24 segundos. Igualmente, cuando la bomba se cierra
(pors) v funciona correctamente alcanzaremos un nivel de agua normal (n.) en
no mas de 8 segundos

Sobre el sistema cerrado especificamos los escenarios que implican que se ha
producido un error no detectado en la bomba:

RSENDy := E[posSPon{Tndon ] Anly Y=O (Zndon > 24) = derrorB
RSEND; := E[0onSPoff{Zndor}] A2t V2O (Tnaofsr > 8) = derrorB
RSEND, :=derrorB V=0 deg A (0 V=4 false)

RSEND := RSENDyAN RSEND{ AN RSEN D,

Las reglas de sintesis se aplican al sistema cerrado, composicién del entorno y
del controlador; una vez realizada la sintesis, los cambios obtenidos se traducen
al componente no totalmente especificado (controlador), obteniendo modelo de la
figura 12.21, donde solo es necesario el uso de un reloj (z,4). La sintesis se ha
realizado sobre un modelo minimo obtenido para cada una de las reglas RSEND.

Para el nuevo controlador especificamos la propiedad de rendimiento como:
RSCREL .= AG[-n.,] = AF[derrorB V errorB V errorN A]

de forma que si la caldera no puede alcanzar los limites normales, se detecta que
se ha producido un error.

Una validacion, mediante el grafo de simulacion posible del sistema cerrado,
permite observar que existen ejecuciones que no pudiendo alcanzar el nivel normal
no suponen la ocurrencia de ningtn evento de error (derrorB, errorB y errorN A),
consecuencia del siguiente hecho: en base a los tiempos especificados para el entor-
no, antes de la deteccion derrorB, el sistema ya ha alcanzado los limites maximos
M1y M2y se ha parado. Mas concretamente, cuando se activa p,, en el estado
EN1OFF se tarda un tiempo 0 < t < 12 unidades de tiempo en alcanzar el estado
M1OFF, tiempo menor que el limite impuesto para la proteccion frente a errores
en la bomba no detectados. Sin embargo, cuando el error de bomba no detectado
se produce al cerrar la bomba (p,sy), los tiempos en la especificacion del entorno
si permiten la proteccion.
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t = 5]{t, z, znd}

nalt = 5]

errorB[t = 5]

derrorBlznq > 24 AND t = 5]

Figura 12.21. Controlador sintetizado para la proteccién frente a errores no detectados
de la bomba mediante las reglas RSEND.

A partir del prototipo inicial desarrollado, el proceso de diseno partiria del
modelo generado antes de la incorporacion de los modos de fallo para la sintesis
de los prototipos correspondientes a los otros modos de operaciéon. Para finalizar,
el disefiador deberia eliminar la subespecificacion en los modelos, ya sea mediante
especificaciones adicionales, o mediante la pérdida de subespecificacion por paso a
no posible.

12.9 Utilizacién del algoritmo de minimizacién

En el caso de estudio descrito en este capitulo se han empleado los algoritmos
de verificacion y sintesis desarrollados (operando sobre el grafo RMUS-T). Sin
embargo, cuando se realiza la composicién de componentes, entre el controlador
y el entorno y cuando la constante de tiempo méxima en la especificacion es
grande (¢t = 24 para el entorno), el espacio de estados crece, pudiendo en algunos
casos resultar inmanejable. Ademés, un mecanismo que realizara el computo de
contraejemplos obtendria trazas de tamano ilegible para el disenador.

Con el fin de reducir el espacio de estados y habilitar unos métodos de deci-
sion eficientes, en el capitulo 10 se define STaByys.T, asi como un algoritmo de
minimizacion en base a tal bisimulacién. A continuacién presentamos un ejemplo
del resultado del algoritmo desarrollado, y el mecanismo de post-estabilizacién que
debe ser incorporado en los algoritmos de verificaciéon y sintesis, para féormulas de
pasado.
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Sea el modelo incompleto del controlador sin fallos en la figura 12.22 sobre un
alfabeto A = {m1y,m1,n2+,m2+,n,act,rs, fr,gi, fi}.

{t,zs}

fi, gi, fritrue] INI
rs[truel{zs}

REG

frll <z, <3]
act[l <t <5]¥ ggp

act[t = 5]
ACT

nly,n2¢,ne,mly, m2¢[t = 5]

?

I, (INI) : false, L,(INI) : true
I,(REG) :ws <3, I,:x5s>3
I,(ACT): t <5, I,(ACT) : t > 5
I, (ACT) : false, I,(ACT) : true

Figura 12.22. Modelo de controlador para minimizacion

Para el modelo de la figura 12.22, el computo del grafo RMUS-T, en el que no
se representan explicitamente los arcos totalmente subespecificados, produce 21
regiones y 23 transiciones, a pesar de ser un modelo pequeno con sélo 4 estados y
cuya constante maxima es 5.

Sea la regla de sintesis:
RSACT, := (0 EI:>® act) = (nly A n24 A mly A m24 Ang)
tal que:

o &7 ={} y &P = {}, dado que no existen relojes de especificacion en RSACT}.

o ARSACT: — fqct nly,n2+,mly, m2+,ne,,d}, el conjunto de acciones discre-
tas consideradas en la minimizacién mas la accién genérica discreta d.

o YHSACT _ 1y \Illgfs“‘oT‘1 = {} y OEFAYT = {1 dado que no existen

predicados de tiempo en RSACT),

Dado que no existen predicados de tiempo en RSACT, invocamos el algoritmo
de minimizacién con la siguiente particion inicial:

Po :={[INI,Z"],|REG, Z"),[ESP, Z"],[ACT, Z"), [ss, Z"]}

donde ZU es el DBM universal en el dominio P de poliedros sobre el conjunto de
relojes C = {t,zs}.

El grafo cociente obtenido, por refinamiento de la particion inicial Py se muestra
en la figura 12.23, donde soélo se representan los elementos de la particiéon accesibles.
Todos los elementos P; en el grafo cociente de la figura 12.23 son tal que por lo
menos existe un (s,vy) € P; accesible; ademas existira un (s, ) accesible bajo cada
una de las condiciones de especificacion de los caminos que llevan a P;.
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d
jr@\\\\\ act,nly,n24,mly, m2y,ne

d T

N

7
d n1¢,n2T,m1¢im21,’nH 8

|
'

act<3> /__/—"// s K |
- - K
; nly, w2y, mly, m2y,ne,d

act, [1/11/, n2y, mlll, m2¢,Nes, d
L i

OO

_.-Tact,nly,n2y,mly,m2y,ne,d

act o
(O
0— [INL(0<t<2)A(0<z< o] 4 — [ESP,(t =5) A (0 < z < 00)]

S

SP, (5 <t <oo)A (0 <z < o0)
ACT,(0 <t <o) A (0 <z < o0)]
UB,(0 <t < oo)A(0<z<00)

Figura 12.23. Abstraccion del modelo de la figura 12.22 obtenida, por minimizacién, para
la regla RSACT,
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12.9.1 Ejemplo de post-estabilizacién

Dado que la regla de sintesis RSACTy contiene operadores de pasado es
necesaria una post-estabilizacion del grafo cociente. La regla solo serd aplica-
ble en estados pertenecientes al elemento [ACT, (0 <t < 00) A (0 < z < 00)], da-
do que es el Gnico con una transicién entrante posible act. Sin embargo y si
bien todos los estados accesibles en [ESP,(t = 5) A (0 < z < INF)] pueden
evolucionar de forma discreta por act, en general, no todos los estados accesi-
bles en [ACT,(0 <t < o0) A (0 < & < 00)] tienen un predecesor discreto en
[ESP,(t =5)A (0 <z < INF).

La post-estabilizacion debe computar, a partir del elemento de la particién
[ESP, (t =5) A (0 < 2 < INF)], los sucesores por act mediante el operador:

sucqg([ESP,(t =5) A (0 < x < INF)],act,1) :=[ACT,(t =5) A (0 <z < INF)]

La post-estabilizacion en el elemento de la particion 6 produce el grafo cociente
en la figura 12.24, en el que es posible realizar la sintesis de la regla.

S |
/ |
P P I I

\L t L7 act,nly’ nZT/4m1¢,1m2T,nH,d

t - , :

" act T ) .
act,nlyin2¢,mly, m2¢,ne,d

%_,J !

act,nlw‘wn2T,m1¢,m2T,nH,d
|

A0 <z < o0)]
<HAN0<Lz<0)V(B<t<oo)A (0 <z <o0))]

Figura 12.24. Ejemplo de post-estabilizacion del grafo cociente de la figura 12.23, para
la sintesis de la regla RSACT,

12.10 Conclusiones

En primer lugar, recapitulamos brevemente los resultados presentados en
(Abrial et al., 1996) para el caso de estudio desarrollado. Las soluciones pre-
sentadas se abstraen en su mayoria del tiempo, considerando un sistema lo sufi-
cientemente rapido. Sin embargo, se plantean algunas aproximaciones de tiempo
discreto y tres enfoques con tiempo denso. La especificacion del caso de estudio
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prescribe un ciclo de proceso controlador de 5 segundos, permitiendo un enfoque
discreto, dado que los sensores y actuadores solo operan en ese intervalo. Sin
embargo, como ya hemos mencionado, el modelado denso permite una mayor fle-
xibilidad. Supongamos, por ejemplo, que el sistema de transmisién de mensajes
(en la especificacion ideal y sin error) incluyese retardos de 1 segundo entre el con-
trolador y el sistema fisico, un enfoque sin tiempo o un enfoque discreto necesitaria
una revision de los modelos realizados a partir de la especificacion. La comparativa
con las soluciones propuestas con tiempo denso se resume a continuacion:

e En el enfoque basado en Timed I/0O Automaton en (Leeb y Lynch, 1996),
no se utiliza ninguna metodologia explicita para la captura de requisitos,
presentando el diseno en forma de componentes Timed I/O Automaton. Si
bien realiza el diseno de forma incremental, incorporando bombas y modos
de fallo adicionales, en cada incremento no se parte del modelo Timed I/0
Automaton anterior.

e La propuesta basada en Hybrid Automaton (Henzinger y Toi, 1996), si bien
alejada de los objetivos de esta tesis, modela tanto el entorno como el con-
trolador como un autémata hibrido con reglas de variacion lineal. El diseno
realizado no es incremental y, al igual que el anterior, no propone ninguna
forma metodica de obtener los modelos Hybrid Automaton. La aportacion
fundamental de esta propuesta es que permite el calculo de los niveles de
agua 6ptimos a partir de las magnitudes que definen el sistema fisico.

e El enfoque basado en Duration Calculus y Real-time Communicating Auto-
maton (XiaoShan y JuAn, 1996), realiza la captura de requisitos mediante
una légica de intervalo. Si bien la captura de requisitos estd formalizada,
no se propone una metodologia automatica para el paso de dicha captura
de requisitos, expresada en logica, al disenio en autémata. Sin embargo, y al
igual que el anterior, propone un método que “a mano” permite optimizar el
diseno del controlador.

Del caso de estudio realizado en este capitulo se concluye que la caracteristi-
ca mas sobresaliente de la metodologia propuesta en esta tesis es su naturaleza
incremental, asi como la definicién de una forma metodica de la obtencion de un
prototipo a partir de un conjunto de escenarios identificados en la captura de re-
quisitos. Se ha confirmado que el conjunto SCTL-T restringido para sintesis, es
suficientemente expresivo como para una obtencién de prototipos MUS-T basada
en escenarios. Bajo esta perspectiva, el disenador puede especificar el compor-
tamiento actual o futuro del modelo en funcion de condiciones sobre el pasado,
reflejando, de esta forma, la intuicion del comportamiento de un sistema. En (So-
mé y Dssouli, 1998), se plantea una solucion similar para Timed Automaton a
partir de escenarios en lenguaje natural. Sin embargo, en dicho trabajo se realiza
una sintesis sintactica de los escenarios sin comprobaciéon de conflictos a priori,
necesitando, en consecuencia, un chequeo de consistencia posterior.

Se ha puesto de relieve que las primeras fases de diseno son, por naturaleza,
de fuerte interaccion con el disenador: los cambios de requisitos son frecuentes y,
a menudo, el disenador no dispone de un conocimiento profundo del problema.
Por brevedad, dicha realidad se ha ocultado, en parte, en el presente capitulo:
tanto la especificacion de propiedades del controlador como la de los escenarios
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ha conllevado distintos trabajos de sintesis, verificacién y validacion en prototipos
alternativos, tanto del entorno como del proceso controlador. Dada la fuerte inte-
raccion en estas fases, queda patente la necesidad de disponer de herramientas de
tratamiento formal de distinta naturaleza.

En lo referente a la incorporacién del tiempo en la metodologia, se ha corrobo-
rado la ventaja de tener en cuenta el tiempo desde las primeras fases del ciclo de
vida. La imposibilidad de proteger el controlador frente a errores no detectados
en la bomba se hace, de esta forma, palpable en la captura de requisitos inicial,
no siendo retrasada a fases posteriores que aumentaria los costes asociados.

Adicionalmente, resaltamos la ventaja del tipo de arquitectura logica seleccio-
nada para el modelado del sistema, asi como la flexibilidad de la incorporacion
de un modelo de tiempo denso. Componentes adicionales en el modelo, como un
gestor de prioridades o un mecanismo de comunicacién de mensajes, pueden ser
introducidos en el modelado del sistema con cambios minimos en la especificacion.

Ademés de la adecuacion de la metodologia propuesta, como resultado del
desarrollo del caso de estudio se han inferido un conjunto de conclusiones que
exponemos a continuacion, algunas de las cuales sugieren lineas de trabajo futuro:

e Se ha puesto de manifiesto la gran reduccién obtenida mediante la aplicacién
del algoritmo de minimizacién. Como se sigue del grafo minimo obtenido y de
la estructura de los algoritmos de model checking y sintesis, dichos métodos
de decision podrian operar, de forma directa, sobre dicha abstraccion. Los
métodos de decision basados en minimizaciéon habilitan la aplicacion de la
metodologia a casos de estudio que, bajo la abstraccion RMUS-T, se harian
inabordables.

e En lo que se refiere a la sintesis de escenarios de emergencia se ha optado por
una soluciéon de diseno en la que el proceso controlador comprueba los valo-
res extremos dos veces en un ciclo. La urgencia necesaria en la deteccion de
valores en los limites maximos, supone la inclusién de un mecanismo de ges-
tion de prioridades externo al componente. La ventaja de un mecanismo de
prioridades externo reside en la flexibilidad de modelado, dado que el cambio
de prioridades entre transiciones discretas s6lo implica el cambio del modelo
de gestion de prioridades. Aun asi, como resaltaremos en la exposiciéon de
las lineas de trabajo futuro, se deben investigar las ventajas de una incorpo-
racion explicita de prioridades en el modelo MUS-T. Dicha incorporacion,
lejos de reemplazar un mecanismo basado en sincronizacién, permitiria el
modelado de prioridades cuando éstas son internas al componente.

e Se ha resaltado la utilidad del grafo de simulacién posible como una forma
de validar los prototipos, asi como de adquirir un mayor conocimiento sobre
el problema y los requisitos especificados. El caso de estudio propuesto, por
su tamano, permite discernir (por validacion) el origen de incumplimiento
de una propiedad, o la forma en que una propiedad (no en el conjunto de
reglas de sintesis) puede ser realizada. Sin embargo, es necesario adaptar el
algoritmo de verificacion y el algoritmo de sintesis para aportar informacién
de este tipo. Los algoritmos propuestos se basan en la exploraciéon de una
abstraccion de los comportamientos del modelo, la generacién de contrae-
jemplos y sugerencias es inmediata dado que ambos utilizan una estrategia
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local sobre dicha abstraccion.

e Se ha resuelto el problema del computo de distancias temporales entre el
cumplimiento de dos subférmulas genéricas, mediante la incorporacion de
un reloj observador en el grafo de simulacién posible. De esta forma es
posible calcular distancias minimas y maximas en los estados alcanzables
del prototipo actual. Dicho mecanismo puede ser ocultado al disenador,
convirtiéndolo en automaético, asociando el reinicio del reloj observador a la
subformula origen, y haciendo una busqueda en el grafo de simulacion para
la subformula destino.

e En la sintesis de reglas sobre el sistema cerrado, nos hemos basado en la
naturaleza totalmente especificada del entorno, lo que permite traducir los
cambios de sintesis al componente no totalmente especificados.

e Por brevedad en la exposicion del caso de estudio, se ha propuesto un mo-
delo de caldera con una sola bomba. Sin embargo, la inclusion de bombas
adicionales, en un modelo sin datos, llevaria a modelos visualmente poco
intuitivos. Retomaremos el problema de inclusiéon de datos en las lineas de
trabajo futuro. Con una metodologia con tiempo y datos el desarrollo del
caso de estudio completo seria similar al realizado en este capitulo.






CAPITULO 13

Conclusiones vy lineas de trabajo
futuro

El trabajo presentado en esta tesis abarca todos los elementos formales,
asi como los procedimientos de decision mecesarios para la adecuacion
de la metodologia formal SCTL/MUS al tratamiento formal de sistemas
con requisitos de tiempo real criticos. Asimismo, se han estudiado las
necesidades que un sistema de tiempo real impone en el modelo de ciclo
de vida propuesto. En este capitulo se realiza un breve compendio de las
contribuciones realizadas, asi como de las conclusiones recabadas durante
su elaboracion. Algunas de las conclusiones expuestas sugieren, de forma
directa, lineas de trabajo futuro.

13.1 Conclusiones

El trabajo de esta tesis arranca con el objetivo de extender la metodologia
formal SCTL/MUS al tratamiento formal de sistemas de tiempo real criticos. Tal
metodologia propone una estructura de proceso software iterativa e incremental
con prototipado, guiada por la formalidad de las especificaciones y de los procedi-
mientos de decisién definidos en el ciclo de vida.

Esta extension de la metodologia formal SCTL/MUS ha supuesto la revision
de las necesidades que un sistema de tiempo real impone en el modelo de ciclo de
vida. Una de las conclusiones inferidas es la adecuacion de un modelo de ciclo de
vida incremental e iterativo para este tipo de sistemas, en los que es especialmente
importante estudiar alternativas de diseno y prototipos desde las primeras fases
del proceso software. Sin embargo, y si bien el modelo de ciclo de vida en la
metodologia original es del todo adecuado al tratamiento de sistemas de tiempo
real criticos, la adaptacion de la fase de refinamientos requiere un estudio mas
amplio que detallaremos en las lineas futuras.

Independientemente de la estructura del modelo de ciclo de vida utilizada, exis-
te un amplio consenso en que, especialmente en los sistemas con caracteristicas
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de tiempo real, el tiempo debe ser tenido en cuenta desde las primeras fases del
proceso software. En base a tal aseveracion se hace del todo necesario la adecua-
cion del lenguaje de requisitos SCTL para permitir la expresividad necesaria que
fenémenos como plazos, retardos de propagacién, temporizaciones, etc, impone en
la captura de requisitos para un sistema de tiempo real.

Adicionalmente, y dada la necesidad de disponer de prototipos que permitan
validar el diseno propuesto para el sistema, se hace necesaria la extension del
modelo MUS para la incorporacién de comportamientos temporizados.

Con el &nimo de extender tanto el lenguaje de especificacion de requisitos SCTL
como el modelo operacional MUS, ha sido necesario hacer una revisiéon del estado
del arte en busca de la forma mas adecuada de incorporar el dominio temporal
en la seméantica de ambos formalismos. Tal revision nos permite afirmar que los
modelos densos son més adecuados para composiciéon y refinamiento, ademés de no
imponer la necesidad de seleccionar un cuanto de tiempo a priori. Una seméantica
densa del tiempo conlleva un modelado més flexible e independiente del entono
del modelo (otros componentes, caracteristicas hardware, etc). Si a tales venta-
jas en flexibilidad, se suma el hecho de que los procedimientos de decisiéon sobre
dominios densos son cada vez més eficientes, habremos dibujado las principales
justificaciones que nos han llevado a la selecciéon de este tipo de dominio.

Incorporacion de requisitos de tiempo

Hemos considerado que los requisitos de tiempo en un sistema de tiempo real
son, en esencia, requisitos funcionales y, por tanto, deben ser tenidos en cuenta
desde las primeras fases del proceso software. Con tal objetivo se ha extendido el
lenguaje de especificacion de requisitos SCTL con una sintaxis y una seméntica
que permita expresar restricciones de tiempo en los comportamientos esperados
del sistema.

La extension temporizada SCTL-T respeta los principios basicos de la logica
SCTL subyacente: simplicidad, causalidad y naturaleza multivalor. Adicionalmen-
te, se ha aumentado la expresividad de la logica incluyendo tanto la cuantificacion
universal como la cuantificacion existencial, y se la ha dotado de los operadores
de punto fijo minimo y maximo, permitiendo la definicién de una amplia gama de
requisitos y operadores macro a partir de los operadores basicos SCTL-T.

Sin embargo, la expresividad no es la tnica caracteristica deseable en una logica
para un transferencia tecnoldgica real. Se imponen demandas de facilidad de uso,
no consideradas en la presente tesis. La logica definida se basa en un conjunto de
operadores basicos que permiten la definicién de una amplia gama de operadores
macro. A pesar de ello, el s6lo uso de logica temporal para la captura de requisitos
hace que pueda ser considerada dificilmente utilizable en la practica profesional.
En este sentido apuntamos algunas soluciones en las lineas futuras.

Extension del modelo MUS

Para la extension del modelo operacional MUS se ha seleccionado el paradigma
de autéomata temporizado, avalado por el éxito de la resolucion de los problemas
teoricos fundamentales y su aplicacion a casos reales.
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Se define el modelo MUS-T, un modelo MUS ampliado con arcos temporales,
donde la condicion de especificacion opera tanto sobre los arcos temporales como
sobre los arcos discretos, los tinicos considerados en el modelo sin tiempo MUS.
Las acciones en un modelo MUS se tornan en acciones temporizadas en un mo-
delo MUS-T, llevando a acciones que son posibles, no posibles o subespecificadas,
dependiendo del contexto temporal en el que se encuentre la ejecucién del modelo.
La incorporaciéon de una condicion de especificacion multivalorada en el progreso
del tiempo ha llevado a la inclusién de invariantes en los estados del modelo, iden-
tificando cuéndo el tiempo puede progresar, cuando el tiempo no puede progresar,
y cuando el progreso del tiempo se encuentra subespecificado en el prototipo actual
del sistema a disenar.

Como hemos mencionado a lo largo de esta memoria, el autémata temporizado
no es cerrado bajo complementacion. Si bien existen otros modelos de tiempo
denso que, aunque menos expresivos, son cerrados bajo todas la operaciones boo-
leanas, tal deficiencia solo tiene incidencia en la verificaciéon homogénea basada en
autémata, por lo que este hecho no presenta ninguna limitacién en nuestra meto-
dologia ya que todos sus procedimientos de decisiéon estan basados en verificacion
heterogénea.

Analisis de la correccién del disefio

La correccion del diseno realizado puede ser observada a distintos niveles de
cumplimiento y a distintos niveles de abstraccién. En este sentido, se han apor-
tado distintos procedimientos de decision que permiten aumentar la confianza del
disenador en el prototipo obtenido.

Como de correccién minima consideramos la definicion de prototipos que no
contengan bloqueos en su ejecuciéon. En este sentido hemos adaptado las defini-
ciones de bloqueo en tiempo y bloqueo en control cominmente utilizadas en este
tipo de sistemas. Como es intrinseco en un modelo de ciclo de vida incremental,
la deteccion de tales bloqueos puede representar solamente una incorrecciéon po-
tencial, dado que, en un modelo incompleto, pueden existir elementos todavia no
especificados que permitan evolucionar al sistema a un modelo sin bloqueos.

La deteccion de bloqueos se ha realizado sobre el grafo de simulacién posible
para MUS-T. Tal grafo de simulacion preserva el conjunto de estados alcanzables
mediante pasos discretos y temporales con condicion de especificacion posible. Es
decir, representa el conjunto de estados alcanzables al nivel de especificacion actual.
Sin embargo, para posibilitar la evaluacion de alternativas de diseno es necesario
permitir la inspeccién del conjunto de comportamientos atn subespecificados en
el modelo. A pesar de haber aportado las bases y algoritmos necesarios para
una herramienta de simulaciéon simbolica, es necesario dotar a esta herramienta
de una interfaz que, ademés de facilidad de uso, aporte unas capacidades graficas
potentes.

Adicionalmente a una correccion minima del prototipo disenado, y a la va-
lidacién mediante su ejecucién simbolica, se proporciona un algoritmo de model
checking que permite conocer el grado de satisfaccion de propiedades genéricas.
Tal grado de satisfaccion permite al disenador conocer lo alejado o proximo que
se encuentra el modelo de satisfacer la propiedad especificada.
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El algoritmo de model checking desarrollado opera sobre el grafo de regiones
RMUS-T, computado mediante la aplicacion de la equivalencia de regiones en el
espacio de estados del modelo MUS-T. El algoritmo sigue una estrategia local para
el computo de recursiones minimas y méximas, lo que, ademds de evitar la explo-
racion completa del espacio de regiones, permite la generacién de contraejemplos.
Sin embargo, y dado que el algoritmo s6lo ha sido desarrollado como un medio
de validar la metodologia propuesta, el computo local no va acompanado de un
computo al vuelo del grafo de regiones. Retomaremos estos puntos en la exposicion
de las lineas de trabajo futuro.

Sintesis incremental en el modelo propuesto

La sintesis de prototipos a partir de requisitos expresados en légica temporal
es un campo largamente estudiado en la teoria de la computaciéon. Sin embargo,
en los sistemas de tiempo real, tropieza con la naturaleza no decidible de la sin-
tesis cuando la semantica en el lenguaje de especificacion de requisitos incluye la
puntualidad como una propiedad. En lo que se refiere a la sintesis, nos hemos acer-
cado al problema desde el punto de vista de las logicas ejecutables, incluyendo una
perspectiva de sintesis que, en base a la ejecuciéon pasada del sistema, construye el
futuro esperado segun la regla de sintesis especificada.

Con el objetivo de proporcionar un mecanismo de sintesis que sea, en lo posi-
ble, transparente al disenador, se aporta un método de decisién basado en model
checking que, dado un prototipo y una nueva propiedad a incorporar, sintetiza
el nuevo prototipo, si ello es posible. Para tal fin se ha restringido la sintaxis
completa de la 16gica admitiendo, para sintesis, todas aquellas formulas SCTL que
puedan ser sintetizadas sin una toma de decisiones del disenador. Adicionalmen-
te, la sintaxis se ha ampliado para permitir el manejo imperativo de relojes en
una especificacién basada en logica, caracteristica tipicamente asociada a los for-
malismos orientados a modelo. Tal incorporacién permite la sintesis automatica,
incluso para reglas de sintesis incluyendo puntualidad. Sin embargo, propiedades
comunmente utilizadas en la especificacion de propiedades basada en logica, caen
fuera de las reglas de sintesis consideradas. Tal limitacion del conjunto de reglas
de sintesis admitidas, fuerza una sintesis basada en escenarios identificados en el
sistema a sintetizar. Con el &nimo de proporcionar una metodologia de sintesis
completa, en el apartado de las lineas de trabajo futuro, se propone una extensiéon
basada en el célculo de sugerencias.

En base a la técnica de sintesis presentada, se ha definido la relacion de simu-
lacién especificada que permite establecer un orden en el conjunto de prototipos
generados por sintesis incremental en la metodologia SCTL/MUS-T. Informalmen-
te, un modelo sintetizado es considerado de evolucion de otro modelo base, cuando
contiene, al menos, todos los comportamientos “especificados” en el modelo base;
pudiendo contener, a mayores, otros comportamientos “especificados” adicionales.

Ademas de aportar una relacion de “evolucion” en el dominio de los modelos
MUS-T, hemos probado la correccion del algoritmo de sintesis a partir del orden
parcial en nivel de conocimiento en SCTL-T. Dado que el procedimiento de sintesis,
bajo un criterio RCT, respeta el nivel de conocimiento tanto de arcos discretos
como de arcos temporales en el modelo, se preserva el nivel de conocimiento de
cualquier formula SCTL. Es decir, la sintesis recoge la intuicion basica de un
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proceso incremental: el conocimiento sobre el prototipo en desarrollo crece fase a
fase en el proceso software.

En la aplicacion de la sintesis incremental en MUS-T es posible aplicar dis-
tintos criterios de compatibilidad entre regiones. Sin embargo, en base al caso
de estudio desarrollado, podemos decir que la obtencién de modelos manejables y
visualmente acordes con una especificacion operacional se obtiene de la aplicacion
de criterios RCM y RCMReset. Como se ha demostrado, dichos criterios, no res-
petan necesariamente el nivel de conocimiento de férmulas genéricas, obligando a
una reevaluacion tanto de reglas de sintesis como de requisitos en el sistema.

Eficiencia de la metodologia

Si bien el objetivo central de esta tesis no radicaba en la optimizacién de los
procedimientos de decisién en la metodologia propuesta, su desarrollo ha puesto de
relieve que los métodos de decision, basados en la construccion explicita del grafo
de regiones, estaban muy lejos de garantizar de forma minima una transferencia
tecnoldgica real. El problema de explosion del espacio de estados asociado a los
métodos de decision, que se basan en la exploraciéon exhaustiva de tal espacio,
no es un problema exclusivo de los sistemas de tiempo real. Sin embargo, para
tales sistemas, se ve fuertemente agravado por la explosion heredada del espacio
de estados de control més la que tiene su origen en el manejo del tiempo en el
modelo.

Con el dnimo de aliviar este problema, en el estado del arte actual se han
estudiado distintas técnicas que o bien tratan de evitar la construccion explicita
de la abstraccion (simbolicas), o bien tratan de reducir el espacio de estados. De
entre las técnicas de reduccion, la minimizacion, centrada en encontrar una abs-
traccion del espacio de estados a explorar que respete un conjunto de propiedades,
se ajusta perfectamente a los procedimientos de decision disenados en la metodolo-
gia. Mediante la adaptacion de los procedimientos de minimizacién a la seméantica
multivalorada de un modelo MUS-T, se obtiene una abstracciéon que respeta o bien
una propiedad SCTL-T genérica (para verificacion), o bien una regla de sintesis.
Con el grafo abstracto construido, los algoritmos de verificacion y sintesis desarro-
llados son totalmente trasladables a la nueva abstracciéon, mediante el cambio del
elemento béasico sobre el que trabajan: de una regién a un conjunto de estados que
forman una clase de equivalencia para la relacion de bisimulacién de abstraccion
de tiempo definida.

Implementacion

La metodologia SCTL/MUS introducida en (Garcia Duque, 2000) nace acom-
panada del diseno de una herramienta que habilite su aplicacién bajo las premisas
de integracion y facilidad de uso.

La arquitectura propuesta para dicha herramienta supone la distribucion del
trabajo computacional, centrado en los métodos de decision, las facilidades de
visualizacién, conferidas a clientes Java, y el almacenamiento del conocimiento
adquirido en la aplicaciéon de la metodologia, traducido en una base de datos
orientada al mantenimiento y reutilizacion de prototipos MUS y requisitos SCTL.
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En base a tal distribucién se detallan un Mddulo de algoritmos, un Mddulo de datos
y un Mddulo de Visualizacion; cada uno de ellos, de forma aislada, siguiendo una
arquitectura cliente-servidor.

Paralelamente a toda la labor tedrica descrita en esta memoria, se ha realizado
una labor de implementacion con el objetivo de comprobar la validez de la exten-
sién propuesta para tiempo real. Dicha labor de implementacion se ha centrado
en el Mddulo de algoritmos de la herramienta.

Dado que el servidor del Mddulo de algoritmos en la arquitectura se debe
implementar en un lenguaje compilado (no interpretado), y conscientes de las
ventajas de un paradigma orientado a objetos se ha seleccionado el lenguaje de
programacion C++. Dicha seleccion vino también condicionada por la posibilidad
de incorporar la biblioteca de algoritmos y estructuras de datos LEDA (Library of
Efficient Data Types and Algorithms) (Mehlhorn y Maher, 1999), beneficiAndonos
de la innumerables ventajas a la hora de trabajar con grafos y estructuras de datos
complejas de forma eficiente.

El Mdédulo de algoritmos se ha divido en tres paquetes principales:

e Paquete bases: Consta, principalmente de la clase MUST, la clase SCTLT
y la clase IPM, reflejando los elementos basicos de las bases formales en la
metodologia SCTL/MUS-T. La clase MUST tiene una dependencia com-
posicional con la clase DBML del paquete logico tiempo. Se ha dotado a
las clases en este paquete logico de una interfaz orientada a los métodos de
decision desarrollados (Paquete algoritmos).

e Paquete tiempo: Este paquete recoge los aspectos referentes al modelado y
operacion del tiempo en la metodologia. Se han implementado dos represen-
taciones alternativas: la clase LRelojes (expuesta brevemente en el capitulo
8) y la clase DBML (con las operaciones detalladas en el apéndice A), siendo
la segunda la més general. La clase DBML se ha definido por agregacion de
objetos de la clase DBM, reflejando la construccion de poliedros genéricos a
partir de la union de poliedros convexos. Dado que se trata de dos represen-
taciones alternativas del tiempo se ha definido la correspondencia, en forma
de constructores, entre objetos de la clase LRelojes y la clase DBML (siem-
pre posible, dada la naturaleza general de la segunda) y, de forma inversa y
siempre que sea posible, la traducciéon de objetos de la clase DBML a objetos
de la clase LRelojes.

e Paquete algoritmos: El paquete de algoritmos se ha estructurado en una clase
por algoritmo. Cada clase, representando un algoritmo, define una interfaz
publica de acceso destinada a dar cabida a la interacciéon con el cliente de
algoritmos. La utilizaciéon de un paradigma orientado a objetos ha permitido
la implementacion de la clase S| (sintesis en el capitulo 9) como una subclase
de la clase MCGR (model checking en el capitulo 8), siendo la clase Sl una
clase derivada que sobrecarga los métodos de verificacion para la sintesis
imperativa. Ademads y dado el algoritmo de minimizacion desarrollado, se
ha optado por una implementacion de los algoritmos de model checking y
de sintesis operando sobre grafos genéricos en clases abstractas. Bajo la
jerarquia de dicha clase abstracta, se ha implementando la subclase que
opera sobre el grafo de regiones. En base a esta jerarquia, y dado el grafo
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generado por el algoritmo de minimizacién, se posibilita la implementacion
directa de los algoritmos de sintesis y de model checking operando sobre
dicho grafo.

El Médulo de datos, encargado de mantener la informacion relativa a las espe-
cificaciones SCTL/MUS, propone un almacenamiento del proceso de disefio des-
tinado al mantenimiento y la reutilizacion. Con tal objetivo se identifican los
elementos bésicos de almacenamiento en grafos MUS y requisitos SCTL. En ba-
se a la estructura del modelo de ciclo de vida se definen incrementos de grafo e
incrementos de requisitos, destinados al almacenamiento eficiente del proceso de
diseno visto desde el punto de vista de la sintesis incremental en la metodologia.
Dada la correspondencia directa entre las extensiones con tiempo realizadas y sus
versiones sin tiempo, ademas de las referentes a los métodos de decision, el trabajo
realizado se adapta adecuadamente a la filosofia subyacente en el Mddulo de datos.

Por ultimo el Mddulo de Visualizacion, destinado a proporcionar una vista
adecuada del marco de trabajo, no ha sido abordado en los trabajos de imple-
mentacion desarrollados. Dadas las facilidades graficas de la biblioteca LEDA,
centradas en la representaciéon y animacién de grafos, se ha implementado una
interfaz prototipica que permite la interacciéon simple con el Mddulo de algorit-
mos. Sin embargo, y como ya hemos mencionado, la herramienta propone el uso
de clientes Java, siendo necesario, por tanto, la actualizaciéon de los clientes de
visualizacion para la extension realizada.

13.2 Lineas de trabajo futuro

Durante el desarrollo de esta tesis han surgido varios aspectos no incluidos en
los objetivos iniciales, algunos ya incorporados en el trabajo y otros, que directa-
mente relacionados con los métodos de decisién de la metodologia propuesta, se
exponen a continuacién. Ademas existen aspectos mas alejados de los objetivos
de esta tesis que merecen un trabajo de investigacién méas profundo.

13.2.1 Directas

Bajo este término englobamos todas aquellas lineas de trabajo futuro que son
consecuencia de los trabajos expuestos en esta tesis. Estas lineas futuras se centran
en la adecuacion de la logica para una mayor facilidad de uso y en la mejora de
los distintos métodos de decision propuestos.

Requisitos

Como hemos adelantado en las conclusiones, la expresion de los requisitos en
logica SCTL-T exige un cierto conocimiento y experiencia en el uso de logicas
temporales. Sibien es de esperar que este tipo de formacién alcance a los ingenieros
software en un futuro, la practica actual de la ingenieria del software se encuentra
bastante alejada de una satisfacciéon media de este objetivo. Los ingenieros software
trabajan durante la captura de requisitos con documentos, en su mayoria, en
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lenguaje natural, y con notaciones, en su mayoria visuales. Acorde a esta realidad,
se plantean dos lineas de actuacion principales:

e Definicién de un diccionario de patrones en base a féormulas SCTL-T para-
metrizables de una forma similar a la que se propone en (Gotzhein et al.,
1998). Los patrones debe incluir la férmula SCTL-T parametrizable, la ex-
plicacién en lenguaje natural del requisito expresado en légica, y distintos
ejemplos de uso que lo conviertan en un almacén de la experiencia recogida
de la aplicacion del formalismo en un dmbito de aplicacién concreto.

e Definicion de una notacion visual para la especificacion de formulas SCTL-T.
En este sentido encontramos notables ejemplos en (Lee y Sokolsky, 1997) con
la definicién de una notacion grafica para T, y en (Moser et al., 1997) para
una légica de intervalo de tiempo real. El objetivo sera la obtencién de una
notacion visual que por un lado registre la relacién causa-efecto implicita en
un requisito SCTL y, por otro lado, permita la anotaciéon de tales relaciones
causa-efecto con la restriccién de tiempo requerida. La estructura de una
relacion causa-efecto puede obedecer a distintos patrones de ordenamiento
temporal, dicho patrén serd representado bajo distintos iconos correspon-
diéndose con los distintos operadores basicos y operadores macros definidos.
Adicionalmente, debe ser posible la definicion de nuevos operadores macros
en la notacion visual, y la interrelacion de la herramienta de notacion visual
con el diccionario de patrones.

Procedimientos de decision

Como ya hemos mencionado, la validaciéon de los algoritmos de sintesis y de
verificacion se ha realizado mediante la utilizacion del grafo de regiones. Tal prac-
tica es impensable en un sistema de tamano medio, o incluso en modelos reducidos
cuando la composicién o el niimero de relojes hace aumentar el espacio de estados a
explorar. Para aliviar este problema hemos definido la bisimulacién de abstraccion
de tiempo en los modelos MUS-T, permitiendo asi la obtencién de una abstracciéon
finita manejable. En este sentido es necesario adaptar los algoritmos de sintesis y
de verificacion para que operen sobre el grafo obtenido por minimizacion.

Por otro lado, si bien se propone la simulaciéon simbdlica del sistema a partir
de un modelo MUS-T, tal mecanismo de validacion ha de ser completado para
permitir al disenador conocer la razén del no cumplimiento de una propiedad
SCTL-T genérica, y aportar informacion (si es posible) que ayude a la toma de
decisiones necesaria para la realizacion de esta propiedad. Para tal fin, se proponen
dos soluciones con filosofias y aplicaciéon diferente en el modelo de ciclo de vida
propuesto.

En lo que se refiere a la sintesis incremental de modelos MUS-T, es nuestro ob-
jetivo aportar un algoritmo de generacién de sugerencias similar al desarrollado en
nuestro grupo de investigacién para el tratamiento de datos en esta metodologia
(Gil Solla, 1999). En relacion con la incorporaciéon de datos, es posible alcan-
zar la integracion con una perturbacién minima. Los relojes considerados en el
modelo MUS-T no son mas que datos que incrementan su valor al mismo ritmo,
paralelamente, los datos no seran mas que relojes con una regla de variacién cero.
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En lo que se refiere a la identificaciéon del no cumplimiento, se propone una
generacion de contraejemplos en trazas de ejecucion realizada durante el computo
del model checking. La informacion de no cumplimiento devolvera la traza (trazas)
con grado de satisfacciéon maximo en el caso de la aplicacion de una subférmula con
cuantificacion universal, e inversamente, la traza (trazas) con grado de satisfaccion
minimo en un contexto con cuantificaciéon existencial. Si bien la estrategia local en
el algoritmo desarrollado facilita la incorporacion de contraejemplos, es necesario
investigar la aplicacion de algin lenguaje de simplificacion de trazas, que permita
la generacion de trazas de un tamano legible (Havelund et al., 1997).

El lenguaje de trazas y de sugerencias definido debe ser interpretado por el
simulador simbolico, proporcionando, de esta forma, capacidades de ejecucion a
partir de una traza, y de modificacion a partir de una sugerencia.

Sin reflejo en los objetivos de esta tesis, ni en los procedimientos de decision
aportados, apuntamos a una de las conclusiones inferidas del caso de estudio.
Nos hemos encontrado con la necesidad de un mecanismo que compute distancias
minimas y méaximas entre los cumplimientos de requisitos en un modelo. Si bien
el algoritmo de model checking puede comprobar si dicha distancia obedece a
cierta restriccion de tiempo, no permite el calculo del caso peor y del caso mejor
en ese contexto. Dicho procedimiento de decisién puede ser ocultado, bajo model
checking, mediante la incorporacion de un reloj de especificacion asociado al origen
de la distancia temporal.

Conexién flexible de SCTL/MUS con SCTL/MUS-T

Para una correspondencia mas suave entre ambas visiones, seria necesario una
anotacion mas flexible en los modelos MUS-T, permitiendo que los requisitos con
tiempo se conviertan en una especificaciéon a menor nivel de abstraccion que los
requisitos sin tiempo. En este sentido, por ejemplo, la especificaciéon posible de
una accién en un requisito sin tiempo deberia convertirse en un acciéon posible en
un modelo MUS-T con subespecificacién en tiempo. La accion es posible, pero a
este nivel de abstraccién no se ha llegado a identificar las restricciones de tiempo
a las que dicha accién se encuentra sujeta. En el estado de desarrollo actual, tal
objetivo so6lo puede ser alcanzado mediante la definicion de una accion parcialmente
subespecificada. Sin embargo, una accién parcialmente subespecificada no se ve
forzada a convertirse en posible en una evolucion posterior.

13.2.2 Indirectas

Como de lineas de trabajo futuro indirectas consideramos los trabajos de in-
vestigacion necesarios en la fase de refinamientos para su adaptacion al ambito
del diseno de sistemas de tiempo real criticos, asi como la natural extension de la
metodologia para el tratamiento de sistemas hibridos y requisitos de tiempo soft.
Adicionalmente, consideramos interesantes otros aspectos, alejados de la metodo-
logia, que podrian ser incorporados tanto en su versién sin tiempo como en su
version temporizada.
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Fase de refinamientos

Esta tesis se centra en la fase del proceso software denominada objetivos ini-
ciales. El resultado de esta macro-fase serd un primer prototipo sobre el que
aplicar una fase de refinamientos sucesivos, mediante la utilizacién de un algebra
de procesos, en la que la estructura se introduce, a mayor nivel de detalle, en el
proceso. Para tal fin, consideramos del todo adecuado la utilizacion de un algebra
de procesos mas especifica para tiempo real. Cuando hablamos de un algebra de
procesos especifica para tiempo real, no nos referimos, inicamente, a un algebra
de procesos temporizada, caracteristica minima que se debe pedir a un algebra
de procesos para este tipo de sistemas. Nos referimos a la introduccion explici-
ta de conceptos como recursos o prioridades. En esta linea apuntamos a realizar
una adecuaciéon de E-LOTOS, algebra de procesos en la metodologia propuesta,
considerando aproximaciones como TAM o ACSR.

Si bien la incorporacion de prioridades puede ser llevada a la fase de refinamien-
tos, como ya mencionamos durante la exposicion del caso de estudio, resultaria
del todo conveniente la introducciéon de prioridades en las transiciones del mo-
delo MUS-T, que nos permitiese un modelado directo, en las primeras fases, de
fenébmenos como interrupciones, o una nocioén de urgencia més flexible.

A la hora de incorporar un algebra de procesos en la fase de refinamientos, seria
conveniente no “obligar” a la pérdida de toda la subespecificacion en el modelo.
En este sentido, apuntamos a una solucién como la adoptada en TMS —Timed
Modal Specifications (Cerans et al., 1993)—. TMS propone la incorporacion de dos
modalidades en el prefijo de accion: may y must, traducidas en la metodologia
propuesta, a prefijos de acciéon posibles o subespecificados. Dichas modalidades
determinan, al igual que en un modelo operacional MUS-T, qué evoluciones son
“necesarias” y qué evoluciones son “admisibles”. Tal definicion permitiria establecer
una nociéon de refinamiento mas relajada.

00 y composicionalidad

Como se ha inferido durante la revision de los modelos de proceso software
para su aplicacion al &mbito de los sistemas de tiempo real, la practica profesional
adopta, mayoritariamente, una perspectiva orientada a objetos. La adecuacion
de un modelo de estados al paradigma orientado a objetos es, de largo, mucho
mas comun en el estado del arte, que en el caso de los formalismos orientados a
propiedad. Una méaquina de estados, identificando el comportamiento interno de
un objeto, puede ser introducida en un mundo pensado en objetos, simplemente
mediante la definicion de las interfaces de comunicacién entre los distintos objetos
(maquinas de estados). Sin embargo la encapsulacion de datos y control no es
la tnica base del paradigma orientado a objetos. Conceptos como herencia o
polimorfismo requieren una investigacién més profunda para su aplicacién a un
formalismo orientado a modelo. Al respecto del lenguaje de especificacion de
requisitos, resaltamos la logica temporal orientada a objetos TRIO+ (Morzenti
y San Prietro, 1994), avalada por su aplicacion a casos de estudio reales, como
un buen punto de partida en un trabajo que imprima una seméantica orientada a
objetos a la lo6gica SCTL-T.

En lo que se refiere a las caracteristicas composicionales de la metodologia
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propuesta, es necesario investigar mejoras en los procedimientos de decisiéon que
permitan inferir resultados a partir de los resultados obtenidos en los componen-
tes considerados en la composicién. A este respecto, y como hemos mencionado
durante el caso de estudio, la informacién obtenida en el analisis del modelo com-
puesto debe ser mejorada para permitir su traduccién a los distintos componentes,
cuando mas de uno de ellos incluye subespecificacion.

Del proceso software

Relacionadas con la estructura del proceso software propuesta en la metodolo-
gia SCTL/MUS, es natural su extension a un modelo de ciclo de vida distribuido.
En los sistemas grandes y, especialmente, en las primeras fases del ciclo de vida, es
habitual la incorporacion de varios agentes especificadores que trabajan, durante
ciertos intervalos en el proceso, de forma paralela. El objetivo de un proceso soft-
ware distribuido sera la obtencion de una especificacion inicial del sistema a partir
de las vistas proporcionadas por cada uno de los agentes involucrados.

En este entorno, los modelo MUS se convierten en vistas MUS proporcionadas
por los distintos agentes involucrados en el proceso software. Y las inconsistencias,
relacionando, ahora, modelos MUS en distintos ciclos del proceso, relacionarian
ademas agentes en ciclos de vida independientes durante un intervalo temporal.
Se deben delimitar hitos comunes, que en un cierto punto del proceso software
fuercen un acuerdo entre las distintas vistas en los procesos software paralelos. Es
decir, se debe establecer formalmente la obtencién de un prototipo MUS a partir
de cada una de las vistas MUS en el proceso. Tal obtencién debe o bien eliminar
inconsistencias entre vistas, o bien permitir temporalmente dichas inconsistencias,
convirtiéndolas en inconsistencias identificadas.

Sistemas con requisitos soft y sistemas hibridos

Si bien el uso de métodos formales en el diseno de sistemas de tiempo real cri-
ticos se hace urgente debido a las catastroficas consecuencias de su funcionamien-
to incorrecto, nos encontramos habitualmente, y cada dia con mayor frecuencia,
con sistemas con requisitos de tiempo soft. Tales sistemas pueden beneficiarse,
igualmente, del uso de la metodologia propuesta. Por otro lado, y dado que la
mayoria de los sistemas de tiempo real son embebidos, es necesaria la extension
de la metodologia para que, ademaés del tiempo, permita el modelado y anélisis de
magnitudes, en general magnitudes fisicas, que cambian de forma continua con el
tiempo.

Se plantea, de forma natural, una extensién de la metodologia en ambos sen-
tidos. Como ya hemos mencionado, el paso del tratamiento de sistemas con re-
quisitos de tiempo a sistemas hibridos se ha realizado, en la literatura, bajo los
mismos paradigmas y técnicas de decisién utilizados con éxito en el tratamiento
de los primeros. La extension, en este sentido, seria directa mediante la inclusion
de reglas de variacion en el modelo MUS-T y la inclusiéon de la parte de datos
anteriormente propuesta. En lo que se refiere a los sistemas de tiempo real soft, la
extension buscada requiere una revision de la semantica subyacente en el modelo
MUS-T y la logica SCTL-T. Asimismo, los métodos de decisién deberan disenarse
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teniendo en cuenta que para este tipo de sistemas es mas importante una medida
de los tiempos medios de respuesta que una medida de satisfaccion absoluta.
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CAPITULO A

DBMs

En este capitulo se presenta la adaptacion realizada en la teoria de re-
presentacion de zonas de tiempo mediante DBMs, para su uso en los
métodos de decision propuestos. La diferencia fundamental reside en la
introduccion de valores negativos en el dominio temporal, lo que permite
un tratamiento simétrico de los relojes de especificacion de futuro y de
pasado.

A.1 Poliedros

Dado el conjunto de restricciones ¥(C), se define ¥ 4(C), conjunto de restric-
ciones atomicas, como el subconjunto ¥(C) de hiperplanos en el espacio de inter-
pretaciones del conjunto de relojes C:

VuC0)={z<clz—2"<c} (A.1)

donde z, 2’ € C, < € {<,<,>, >}y c€ Z, siendo Z el conjunto de los enteros.

Se define el conjunto de poliedros P€ en el espacio de interpretaciones de C como
todos aquellos poliedros obtenidos de ¥ 4(C) y las operaciones de intersecciéon y
complementacion. Denotaremos por P a cualquier elemento del conjunto PC.

Se define el conjunto de poliedros convexos P como todos aquellos poliedros
obtenidos de ¥ 4(C) y la operacion de interseccion. Denotaremos por P, a cualquier
elemento del conjunto P¢".

De la definicién de convexidad se sigue que un poliedro P. es convexo si y
sOlo si se puede definir como la interseccién de un ntmero finito de hiperplanos
(€ PSM). En caso contrario, P se puede describir como la unién de un nimero
finito de poliedros convexos (€ PC).

En este capitulo se presenta el almacenamiento de poliedros utilizando DBMs,
asi como las distintas operaciones sobre poliedros utilizadas en los algoritmos pro-
puestos.

289
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A.2 DBM vy representaciéon de poliedros convexos

Un DBM (Difference Bound Matriz) (Dill, 1989) de dimensién n es una matriz
cuadrada (n + 1) x (n + 1), cuyos elementos pertenecen al dominio de las cotas.
Una cota, para la representacién matricial de un poliedro convexo, es un par
(c,<) donde ¢ € ZU {0} y < € {<,<}. Para 0 < 4,j < n, denotaremos
por [D];; al elemento de la fila i y columna j de D. Para un elemento [D]; ;
denotaremos fst([D];;)) al primer el elemento en el par (¢, <), y snd([D];,;) al
segundo elemento.

La base para la representacién de poliedros convexos mediante un DBM D
es que cada elemento [D]; ; almacena el limite superior de la diferencia entre
dos variables (en adelante relojes) z; — ;. Por ejemplo, la restriccion atomica
x; —x; < 5 se almacenard como [D];; = (5,<) y la restriccion z; — z; > 3
como [D];; = (=3,<). Las cotas sobre un solo reloj se almacenan en la fila y
columna 0 de la matriz; asi, por ejemplo, una restriccion x; < 5 se representa
como [D];p = (5,<) y &; > 3 como [D]y; = (-3, <).

En general, un poliedro convexo P. de dimension #C = n definido median-
te conjunciéon de m restricciones atémicas (es decir, P, = ¢y Ao A -+~ A tby,) se
almacenara en un DBM D de dimensién n siguiendo las siguientes reglas:

e Si ) es una restriccion atomica de tipo x; — z; < ¢ (resp. < ¢), entonces
[D]i,; = (¢, <) (resp. [D]i; = (¢, <)).

e Si 1) es una restriccion atomica de tipo x; — x; > ¢ (resp. > c¢), entonces
[D]ji = (—¢, <) (resp. [D];;; = (—¢,<)).

e Siy, es una restriccion atomica de tipo z; < ¢ (resp. < ¢), entonces [D]; 9 =
(¢, <) (resp. [D]io = (¢, <)).

e Siy, es una restriccion atomica de tipo z; > ¢ (resp. > ¢), entonces [D]o; =
(=¢, <) (resp. [D]o,; = (=¢,<)).

e [D];; = (0, <), para todo i representando (z; — x; <0) A (z; —x; > 0) y, en
consecuencia, r; = ;.

e Todos los demés elementos de D (los que no aparezcan en P.) serén el
elemento trivial en las cotas (oo, <).

Por ejemplo, un poliedro de dimension 2 definido como (21 < 2) A (22 > 3) se
representard mediante el DBM:

Iy T1 €T
Zo (O;S) (OO,<) (_3)<)
Ea (2;§) (O,S) (OO,<)
T2 (OO,<) (OO,<) (O)S)

En sentido inverso, cualquier DBM de dimensién n define un poliedro de di-
mension n sobre los relojes {z1,--- ,z,}, tal que:
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| /\

,_.
I/\

A

Z

T — i <snd(D);;) F5t([Dij))A

(mz <snd([D)i.0) F5H([Dlio) A i <2 ip16.0)

1

—fst([Dlo,i)))

donde, para < € {<,<}, <"tes > (resp. >)sii<es < (resp. <).

Por tanto,
o I To
Zo (0; S) (OO, <) ( 3, <)
Ea (2;§) (O;S) ( ]-7<)
x2 | (00,<) (00,<) (0,<)

seré la representacion matricial del poliedro (z; < 2) A

(x2 > 3), ya que:

(561 SQ)/\(CEQ >3)E(CE1 SQ)/\(.TQ >3)/\($2—CE1 >1)
Por otro lado, el DBM
o I T2
Zo (0 S) (007 <) ( 35 <)
| (2,9) (0,2)  (o0,<)
T2 (OO <) ( >S) (0> S)
representa un poliedro vacio, ya que (21 < 2)A (22 > 3)A (22 < 1) es una formula

que no puede ser satisfecha por ninguna interpretacion real (€ R) del conjunto de
relojes {z1,z2}.

A.3 Relojes de especificacién

En general los algoritmos utilizados manejan, ademas de los relojes del modelo
C, un conjunto de relojes de especificacion en los conjuntos £/ y EP. Si bien los
relojes de especificacion de futuro pueden ser asumidos como relojes de modelo,
los relojes de especificacion de pasado tienen una evolucién complementaria a los
primeros en los pasos temporales. Para ello, se ha optado por manejar los relojes
de especificacion de pasado en el dominio R_, lo que introduce algunos cambios
en la teoria de DBMs comunmente utilizada. A lo largo de las siguientes secciones
nos referiremos como P¢ " al dominio de los DBMs sobre los relojes del modelo, y
PCYEN al dominio de los DBMs que ademéas incorpora un conjunto de relojes de

=&luyer.

especificacion &

A.4 DBM canénico

Como hemos visto en los ejemplos de la secciéon anterior, dos o mas DBMs
diferentes pueden representar el mismo poliedro convexo. Esto se debe a que las
cotas del DBM no estan lo suficientemente ajustadas.
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Sin embargo, para cualquier conjunto de restricciones sobre los relojes, existe
una representacién canoénica tnica. La representacion canédnica de un conjunto de
restricciones en un DBM se obtiene imponiendo un orden total en los elementos
de la matriz. Si consideramos < estrictamente menor que <, y el orden en Z,
para cualesquiera dos elementos en {Z x {<, <} U (o0, <)}, se define el orden en
el dominio de las cotas C:

. <c'
(e, <) C (e', <) sii cse o )
c=c'y < esmenoroiguala <'
La cota (00, <) satisface (¢, <) C (o0, <), para todo (¢, <) en el dominio de las
cotas {Z x {<,<} U (00, <)}

Con esta relacion de orden entre los elementos de los DBMs, se define un orden
parcial C,, entre DBMs de dimension n, tal que:

DLC,D'siV 0<4,j<n[D]; C[D'];

Para cualquier DBM D (correspondiente a un poliedro no vacio P, € P¢", con
n = #C), existe un DBM D' que representa el mismo poliedro P., tal que para
todo D'’ representando P., D' C,, D''. D' se denomina forma canénica o forma
minima de D.

Una vez obtenida la forma canoénica para un DBM no vacio, es necesaria una
forma canonica para representar los poliedros vacios (DBMs vacios). Dado que
existen muchos DBMs vacios, se elige uno por convenciéon. El DBM vacio de
dimensi6n n, denotado como D, es el definido como [D]; ; = (0, <) para todo i, =
0,-+-,n. Identificaremos los DBMs vacios (seccion A.4.2) y los reemplazaremos
por D°. La deteccién de un poliedro vacio puede realizarse, como veremos en la
seccion A.4.3, durante el computo de la forma canénica del DBM.

Una representacion candnica nos permite comprobar de forma sencilla la igual-
dad entre DBMs y los DBMs vacios (poliedros convexos vacios).

A.4.1 Obtencidon de la forma candnica

Para formalizar la nocion de matriz canénica, se define la suma de dos elementos
de un DBM.

Definimos la suma sobre el dominio de las cotas {Z x {<, <} U {(oc0,<)}:

(00, <) si (z,7) o (z',7") es (00, <)
(z,7)+p (z',r'") =< (x +2',<) si z,z' son finitos y r y r’ son <
(z+z',<)siz,z’ sonfinitosyror’ es <

Con el orden C en el dominio de las cotas, el ajuste de las restricciones se
obtiene observando que la suma de los limites superiores de las diferencias z; — z;
y o — x; es un limite superior para la diferencia z; — ;.
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Un DBM de dimensién n es canoénico sii para todo 0<i,l<mn,
[D]a < mino<j<n([D]ij +[D]j). La matriz canénica de un DBM D se puede
calcular aplicando un algoritmo all-pairs shortest path.

A.4.2 Detecciéon de poliedros vacios

Un DBM de dimension n se dice satisfactible si representa un poliedro no vacio.
Un DBM D es no satisfactible si existe una secuencia 0 < 4, s, ...,i; < n de indices
tales que [D];, i, + [D]iyi; + -+ [D]i;i, < (0,<). Como veremos, la aplicacién de
un algoritmo all-pairs shortest path para obtener la forma canénica de un DBM
permite comprobar si un DBM es o no vacio.

A.4.3 Aplicacion de un algoritmo all-pairs shortest path para
obtener la forma candnica

La aplicacion de un algoritmo all-pairs shortest path sobre un DBM D permite
comprobar si se trata de un DBM vacio y, en caso contrario, obtener su forma
canoénica.

La idea, para poder aplicar un algoritmo de computo de los caminos mas
cortos entre cada par de nodos de un grafo al calculo de la forma canénica, es ver
el DBM D (de dimension n) como un grafo de n 4+ 1 nodos numerados de 0 a n y
(n+1)-(n+ 1) arcos:

e Al arco del nodo i al nodo j le asignamos un peso [D]; ; .

e El coste de un camino iy,14s, - -+ ,%,, serd la cota:
[D]il,iz + [D]i27i3 +ot [D]im—17im

A vpartir de esta definicion, un DBM serd vacio si existe un ciclo

i =1d1, " ,im =1 tal que coste(iy,- - ,imy) < (0,<). Si el DBM no es vacio, es-
tard en forma canoénica sii para todo 0 < 4,5 < m no existe ningin camino
i =11,02, - ,im = j tal que coste(iy,ia, - ,im) < coste(i, ).

Para el célculo de la forma canénica de un DBM D, aplicamos el algoritmo all-
pairs shortest path de Floyd-Warshall (Kershenbaum, 1993), cuyo pseudocodigo se
muestra en el algoritmo A.1.

A.4.4 DBM universal

fPCUS,ﬂ

Por ultimo, definimos la matriz universal D“, en el dominio como la

matriz cuyos elementos son:

o [Du]i’j = (O,S) si @ :j
e Parai=1---#(CUE):

1Si el peso de todos los arcos es 1 encontraremos el camino con menor niimero de arcos entre
cada par de nodos
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Algoritmo A.1 Obtencion de forma candnica

Forma_canonica(D)

foreachk in0--- ndo
foreachiin0--- ndo
foreachjin 0 --- ndo
D(i,j):=min(D(i,j),D(i,k)+D(k.j));
if (D(i,i) < (0,<)) then return D°
/* DBM vacio */
end foreach
end foreach
end foreach
return D

—~Siiecué&’
[D*]i,0 = (00, <), [D"]o,i = (0, <)

— Siieé&?
[Du]i,o = (0’ S)v [Du]O,i = (007 <)

e Y [DY]; ; = (00, <) para el resto de elementos.

Paran =2y &P vacio:

DU = Lo O,S) (OO,<) (OO,<)
z1 | (0,<)  (0,2)  (00,<)
z2 | (0,<) (0,<) (0,%)

siendo D" un poliedro en forma candnica. Sin embargo si P es no vacio el DBM
universal obtenido no es necesariamente canénico, siendo necesaria la obtencion
de la forma canonica. Asi por ejemplo sea el DBM universal en el dominio C = x
y EP =y, correspondiendo z al indice 1 del DBM e y al indice 2 del DBM:

zo | (0,<) (0,<) (oo, <
z1 | (00,<)  (0,<)  (o0,<
T2 (07 S) (OO, <) (07 S)

D’u

)
)

cuya forma canodnica es:

D% = ] (O,S) (O,S) (OO,<)
21 | (00,<) (0,2)  (00,<)
Z2 (O,S) (O,S) (O,S)
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La matriz universal D" en el dominio CUE seré el conjunto de todas las posibles
interpretaciones de dichos relojes y, por tanto, equivalente a la constante true en

T(CUE).

A.5 Operaciones sobre DBMs

Los algoritmos de model checking (capitulo 8), sintesis (capitulo 9), minimi-
zacion (capitulo 10), computo del grafo de simulacion y deteccion de bloqueos
(capitulo 11) requieren las operaciones sobre DBMs que se detallan en los siguien-
tes apartados.

En las figuras de la tabla A.1 se muestran algunos ejemplos. En dicha tabla
podemos observar que todas las operaciones sobre poliedros convexos son cerradas,
excepto la unién y la diferencia (en realidad el complemento). Tanto la unién
como la diferencia de poliedros convexos pueden dar como resultado poliedros no
convexos. En el caso de poliedros no convexos, la representacién no es canodnica
y, en general, las operaciones sobre dichos poliedros requieren una elevada carga
computacional. Aunque el resultado de la unién o diferencia de dos poliedros
convexos fuese convexa y, por tanto, pudiese ser reemplazada por un tinico poliedro
convexo, el realizar esta comprobacion en las iteraciones de algoritmos con dichas
operaciones resultaria demasiado costoso. Para el tratamiento de poliedros no
convexos, algunas herramientas recurren a representar dichas zonas como una
lista de DBMs. Cuanto mas “no convexo” sea el poliedro, mas matrices seran
necesarias para representarlo, lo que hard que la prueba de equivalencia entre
poliedros y la eliminaciéon de redundancia en listas de DBMs sea una tarea més
compleja. Una de las lineas mas exploradas como solucién a la no convexidad de la
unién de poliedros convexos es la de utilizar aproximaciones convexas a la union,
por ejemplo mediante la operaciéon convex hull. Mediante la operacion convex hull,
se aproxima la unién entre poliedros por el menor poliedro convexo conteniendo a
los dos poliedros que intervienen en la unién.

A.5.1 Interseccién o conjuncién
P.NP.' ) Y AP
La interseccion de dos DBMs es un DBM (la interseccion de dos poliedros con-

vexos es un poliedro convexo). Sean D y D’ los DBMs de dos poliedros convexos
P.y P.'. EEDBM DN D', que representa el poliedro convexo P. N P.’, sera:

Vi,j [DND'];; =min{[D];;,[D"]i;}

La interseccion de dos DBMs canénicos no es necesariamente un DBM candni-
co, e incluso puede ser un DBM vacio; por tanto, una vez computada la interseccion
de dos DBMs debe realizarse el célculo de la forma canoénica.

A.5.2 Inclusién o implicacién
P.CP.' 0 Y=’
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DBMs

1
Y Pe Y
P? P
T T
Poliedros P! y P? Interseccion P! N P?
Y Y
T T
Unién P} U P? Diferencia P! — P2
Y Y —‘
T T
Sucesores en tiempo de 1 (P?)  Predecesores en tiempo de | (P})
Y Y
T T

Reset sobre y de P? : R, (P?)  PreReset sobre y de P2 : R (PZ)

Tabla A.1. Operaciones sobre poliedros convexos
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El poliedro P, (representado por el DBM D) esté incluido en el poliedro P.’
(representado por el DBM D) sii:

VO0<i,j<n [D];; C[Di;

A.5.3 Sucesores en tiempo

T (Pe) o b=

Cuando el tiempo se incrementa (), las diferencias entre pares de relojes per-
manecen inalterables, ya que todos los relojes se incrementan al mismo ritmo. Los
limites inferiores tampoco cambian, ya que el valor de los relojes no se decrementa.
Por contra, los limites superiores en los relojes deben ser llevados a oo, ya que el
tiempo que puede transcurrir es arbitrariamente grande.

Para un DBM D representando el poliedro convexo P., el conjunto de sucesores
en tiempo 1 (D) se obtiene a partir de D eliminando todas las restricciones del tipo
x < k ox < k que aparecen en la definicion del poliedro P.. El resultado de esta
operaciéon en un DBM canénico es el DBM canénico del conjunto de sucesores en
tiempo. El DBM resultante que representa el conjunto 1 (D) se obtiene haciendo
Diyg = (OO, <) Y i.

Cuando el DBM corresponde a un dominio con £P no vacio, el calculo de los
sucesores en tiempo descarta el valor obtenido para dichos relojes, dado que son
relojes de s6lo pasado nunca seran evaluados después de un paso hacia delante.

A.5.4 Predecesores en tiempo

LP) 0 By

Para un poliedro convexo P,, representado por el DBM D, la operacion prede-
cesores en tiempo, | D, obtiene el poliedro que contiene el conjunto de interpre-
taciones que pueden alcanzar alguna interpretacion € P. mediante un incremento
temporal arbitrario.

En el DBM resultante, como en el caso de los sucesores en tiempo, las diferen-
cias entre relojes permanecen inalterables, pero desaparecen los limites inferiores.
La operacion | sobre DBMs no respeta necesariamente la calidad canénica de un
DBM.

Por tanto, el DBM | D (no necesariamente canénico) sobre un dominio
CUETUEP, se calcula:

[jecuéf LDl =1(0,<)
j €& [ Dloj = (00,<)

Vj,i#0[LD]i;=I[Dl;
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A.5.5 until

El operador until permite el computo de predecesores temporales bajo una
condicion de especificacion posible o subespecificada. El operador until(D,D")
calcula el poliedro que contiene el conjunto de interpretaciones que pueden alcanzar
alguna interpretacion en D, mediante interpretaciones intermedias contenidas en
D’.

until(D,D"y={ye D' |F3y"€eDtalquey+17=7" yVr' <7,y+7'€ D'}

y por tanto until(D,D') =L (DND")ND’.

A.5.6 since

El operador since permite el computo de sucesores temporales bajo una condi-
cion de especificacion posible o subespecificada. El operador since(D, D) calcula
el poliedro que contiene el conjunto de interpretaciones que pueden ser alcanzadas
desde alguna interpretacion en D, mediante interpretaciones intermedias conteni-
das en D'.

since(Z,Z'Y={yeZ' |3y € Ztalquey' +1=yyVr' <m,y+71'€Z'}

y por tanto since(D,D') =t (DND'YND".

A.5.7 Reset de un conjunto de relojes

Para poder encontrar, por ejemplo, el conjunto de sucesores tras una transicién
discreta, necesitamos computar la imagen sobre un conjunto de interpretaciones de
una accion que lleve asociado un conjunto de relojes del sistema a reiniciar. Sea \
un subconjunto de relojes A C C a reiniciar en un poliedro convexo P, representado
por un DBM D. Entonces, R)(D), sera la proyeccion del poliedro P, sobre los
ejes definidos por el subconjunto de relojes A.

Para obtener el DBM Ry (D) se descartan todas las restricciones que involucren
los relojes en el subconjunto A y se anaden las restricciones = 0 para todo reloj
x € A. Por tanto, sea A = {z;} un subconjunto de relojes z; (que suponemos el i
elemento de la matriz), el DBM Ry (D) sera tal que:

Vi=1l-n,i|z€A, [RA(D)]i,; = (00, <) y [BA(D)]}i = (00, <)
Vi|xz €A [Rx(D)]i0 = [RA(D)]o,i = (0, <)

Una vez computado Ry (D), debemos aplicar el algoritmo de obtencién de la
forma canoénica.

A.5.8 PreReset

La operacion R;l es la operacion dual de Ry. Dado un poliedro convexo
P. representado por un DBM D, la operacién R;l obtiene la representacion del
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poliedro convexo P.’ formado por todas aquellas interpretaciones v que poniendo
a cero los relojes en A (7)), estan incluidas en P.. Es decir:

v € P, siiyy €P.

Para obtener el DBM R;l(D) se descartan todas las restricciones que involu-
cren los relojes en el subconjunto A y se anaden las restricciones z < oo para todo
reloj x € . Por tanto, sea A = {z;} un subconjunto de relojes z; (que suponemos
el i elemento de la matriz), el DBM R} ' (D) sera tal que:

Vi=1-n,ilwz e [Ry (D)= (00,<)y [Ry'(D)]ji = (00, <)

Una vez computado R;l(D), debemos aplicar el algoritmo de obtencion de la
forma candnica.

A.5.9 cierre

El cierre de un poliedro, cierre(D, k), representado por su DBM D con respecto
a k € R4, se obtiene considerando z; —z; < ¢ con ¢ > k equivalente a z; —z; < 00,
y ; —xj > ccon ¢ > k equivalente a x; — x; > k. Dicha operacién representa
la equivalencia de interpretaciones en un modelo temporizado en el que la mayor
constante involucrada en una restriccion de tiempo es k. Por tanto, definimos
cierre(D, k), como:

Vi,Vj=0--i—
¢ > k,[cierre(D, k)];; = (00, <)
[D]i,j = (¢, <)} ¢ < —k,[cierre(D,k)];; = (—k, <)
en otro caso [cierre(D, k)]; ; = [D];,;

, <

—c > k,[cierre(D,k)];; = (—
[D]j,i = (¢,<) § —¢ < —k, [cierre(D, k)];; =
en otro caso [cierre(D, k)];: = [D];.i

A.5.10 Unidén o disyuncién
P.UP.’ o (AVAT K

Evidentemente, la unién de dos DBMs no es necesariamente un DBM; es de-
cir, el conjunto de DBMs no es cerrado bajo disyuncién, o en otras palabras,
la disyuncién de dos restricciones no define necesariamente un poliedro convexo.
Se representa la disyuncion de D y D' como el conjunto {D,D'}. El trabajo
computacional para determinar si dos conjuntos de DBMs representan la misma
restriccion es elevado, dado que los poliedros no convexos no admiten una repre-
sentaciéon candnica obvia. Veamos, como ejemplo, el poliedro no convexo de la
figura A.1. Dicho poliedro no convexo puede ser descompuesto en uniones de po-
liedros convexos de varias formas. En (Tripakis, 1998) se conjetura que, si bien
se podria definir un orden, la carga computacional de dicha forma canonica seria,
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g O s 1

Figura A.1. Poliedro no convexo

por lo menos, tan fuerte como la carga computacional de los algoritmos que no
consideran representacion canoénica.

A.6 Representaciéon de poliedros no convexos:
listas de DBMs

Las tinicas operaciones que no conservan la convexidad de un poliedro convexo
seran la unioén, la complementacion y la diferencia. Representaremos un poliedro
no convexo mediante un conjunto de poliedros convexos. Dado que tanto diferencia
como la unién de poliedros convexos se pueden reducir a la complementacién,
consideramos la complementacién como el origen de la no convexidad en el mundo
de los poliedros.

A.6.1 Complemento

De la seccion anterior se deduce que es suficiente con considerar la comple-
mentacion de poliedros convexos. El poliedro (posiblemente no convexo) com-
plementario de un poliedro convexo P, serd la unién de los complementos de los
hiperplanos que delimitan P..

Para calcular la lista de DBMs Dy, - -, Dy, representando el poliedro P., a
partir del DBM D representando al poliedro convexo P., tenemos que comple-
mentar todas las cotas no triviales de D. Sean {(c1,<1), -, (ck, <r)} el conjunto
de cotas no triviales en [D]; ; # (00, <), con i # j en el DBM D. Complementamos
los k hiperplanos representados por dichas cotas y, dado que, la complementacion
de un hiperplano es convexa, representamos cada complemento por un DBM. O

sea, para todo (c;, ;) € {(c1,<1),-+, (ck, <k)}:
si [D];,; = (¢, <), Ti—T,<c=x;—x; > ¢
si [D];,; = (¢, <), Ti—a; <c=wi—a; >c

Con los k poliedros convexos obtenidos de la complementacion de los elementos
en {(c1,<1), -+, (ck, <k)}, aplicamos un algoritmo de inclusién entre todos los
pares para eliminar la posible redundancia; la lista resultante sera la representacion
del poliedro no convexo.
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A.6.2 Interseccion

La interseccion de dos listas de poliedros convexos,
P=PiU---UP,yP' =P'U---UP
representados por los DBMs:
Dy,---, Dy Dy’ .- D’

se obtiene:
PnP'= |J PinP

1<i<k,1<5<I

A.6.3 Inclusidn

La inclusion se reduce a interseccién y complementaciéon. Comprobar P C P’
es equivalente a comprobar P NP’ = {}. Para ello, se calcula la lista de DBMs
representando P NP’ y se comprueba, que la forma canénica de cada uno de ellos
es el DBM vacio.

O sea, dados dos poliedros no convexos P =P U---UP, v
Pl=PU---UP,

PCPp! sit {PLU---UP}N{PL'N---NP "} = {}
y, por tanto V P € U PinP;, P ={}

1<i<k,1<5<I

Dado que la expresiéon anterior se puede representar como una lista de poliedros
convexos, se comprueba que cada uno de los poliedros convexos en la unién es un
poliedro vacio.

A.6.4 Reset, Sucesores, Predecesores, PreReset y cierre

Todas estas operaciones (op), definidas sobre poliedros convexos, son distribu-
tivas respecto a la unién, cumpliendo:

op(PLUPy---UPy,) = op(P1) Uop(Pz)---Uop(Pp)

A.6.5 wuntil y since

Para el caso de invariantes convexas, que ha sido el implementado para la
minimizacion, se cumple:

e until(Py U P2, P) = until(Py, P) Uuntil (P2, P).
e since(Py U Py, P) = since(Py1, P) U until (P, P).

En el caso invariantes no convexas podemos encontrar el calculo en (Olivero, 1994).
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A.6.6 Reducciéon

Como se sigue de las operaciones definidas sobre poliedros no convexos, el ni-
mero de DBMs obtenidos puede llegar a ser elevado. Por tanto, serd conveniente
aplicar una reduccién minima basada en inclusiéon a cada poliedro no convexo
representado por un conjunto de DBMs. Otra reduccién mas costosa es la pre-
sentada en el capitulo 9 para la obtencién de las guardas de tiempo en el modelo
sintetizado.

A.7 Expresion de guardas de tiempo de MUS-T
en DBMs

El modelo MUS-T asocia a sus estados y arcos restricciones de tiempo definidas
por la sintaxis:

(restriccion) ::= (restriccion) AND (restriccion)
| (restriccion) OR (restriccion)
| NOT (restriccion)
| ¢ (relacion) reloj
| reloj (relacidn) c
| reloj - reloj (relacion) c
| ¢ (relacion) reloj - reloj
| TRUE
| FALSE

(relacion) ==>| < | <=|>=| =

DEFINICION A.1. Operador P. Para M un modelo MUS-T con un conjunto de
relojes C, el operador P : ¥ — PC asocia a cualquier predicado de tiempo 1) del
modelo, un conjunto de DBMs en el espacio P¢". Dicho conjunto es el resultado
de la aplicacion de una forma normal disyuntiva a 1.

Cualquier guarda del tipo (restriccion) debe ser expresada como

VN@-z" <))

i
donde < € {<, <}y tanto z como z' forman parte de los relojes del sistema maés el
reloj adicional o y ¢ es una constante en (£ZUo0). Cada una de las j conjunciones
logicas (A\;(z — z' < ¢);) que intervienen en cada uno de los i elementos de \/
puede almacenarse en un DBM, de forma que cualquier guarda de tiempo serd
resultado de aplicar la funcién \/ sobre un conjunto de DBMs (como ya hemos
visto, no necesariamente un DBM).

Para poder llegar a la expresion de una guarda de tipo (restriccion) como una
disyunciéon de conjunciones de restricciones simples debemos reducir la expresion
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original que aparece en la sintaxis del modelo a su forma normal disyuntiva. Siendo
1® las restricciones simples en la siguiente gramaética:

()

::= ¢ (relacion) reloj

reloj (relacion) c

reloj - reloj (relacion) ¢
c (relacion) reloj - reloj

NOT (¢*®)
TRUE
FALSE

Para ® una restriccién simple se aplican las siguientes reglas:

NOT

r>c

!

r—x <c

r—xz' >c¢

(
(
(
(
(x—z'<c
(
(
(
(

x—ax' >c

—(z — 29 < )

—(x—x0 < ¢)
—(z—xz0=c) > (x—20< )N (T —20 > C)
= —290>¢) = (v0—2 < —¢)
—=(r—x0>¢) = (g —2 < —c¢)
—(r—z'<c)

—(z—x'<c)

—s@—z' <e)AN(z—2">c¢)
—(z' -1 < —c)

—(x' -1 < —c)

)
)
=c)
)
)

)
- )
=z —-2'<c¢)
—(z—2'<e¢)
—(r—2'<c)

Una (restriccion) estara en forma normal disyuntiva (FND) si sigue el patron:

con ¥; = Pj A

YLV Vipy

- Ay, siendo ¢f una restriccion simple o la negaciéon de una
restriccion simple. Por tanto, para 1] restricciones simples y 1; restricciones:
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o FND(¢*) =
e END(NOT #*) = NOT ¢*
o FND(¢)$ AND 43) = ¢b§ AND 43

(
(
(
e FND(¢{ OR #3) = ¢t OR ¢3

e FND( NOT (1; OR ¢)) = FND(NOT 1) AND FND (NOT 1))

e FND( NOT (4; AND 1)) = FND(NOT #;) OR FND (NOT 1))

e FND(¢1 AND (1h OR ¢3)) = FND(¢; AND 145) OR FND(1h; AND ¢3)

o FND((1; OR t55) AND t5) = FND(¢6; AND 443) OR FND(¢» AND 13)
Una vez obtenida una disyuncion de conjunciones de restricciones simples, al-

macenamos la (restriccion) como una lista de DBM {Dy,-- D;} donde Dy, sera la
representacion en DBM de (A;(z — 2" < ¢);)s.
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