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Resumen

El problema fundamental de los model checkers es la explosión exponencialdel espacio de estados que se produce al agregar nuevas componentes o vari-ables. El problema se exacerba en los model checkers probabilistas dado queno sólo requiere una búsqueda exhaustiva del espacio de estado, sino cálculosnuméricos cuya cantidad de variables y (des)igualdades depende directamentede la cantidad de estados y transiciones.Existen varias técnicas que intentan mitigar el crecimiento del espacio deestados. El model checking simbólico es una de las más exitosas. Esta técnicase basa en el uso de BDD para representar los estados y transiciones. Otratécnica exitosa es la reducción de orden parcial, la cual considera solo algunasejecuciones representativas a la hora de verificar una propiedad, eliminandoestados “redundantes”.En este trabajo presentamos la implementación de la tecnica de orden par-cial en un model checker probabilista simbólico. La noción de orden parcialelegida para implementar en este trabajo es la más moderna. Ésta permite unamayor reducción ya que no tiene en cuenta ejecuciones probabilistas irrealesconsideradas en técnicas anteriores. La implementación se realizó sobre PRISM,que es un model checker probabilista moderno y potente, y cuya distribución esde carácter libre.
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Capítulo 1

Introducción

Con la introducción de los sistemas computacionales hace más de cincuentaaños, cada vez son más las actividades que utilizan en mayor o menor medidasistemas digitales. En un principio las computadoras fueron utilizadas a niv-el militar para calcular trayectorias y a nivel científico para realizar cálculosnuméricos complejos. En la actualidad podemos encontrar microcontroladoresen artefactos como heladeras, hornos microondas, automóviles, teléfonos, etc.Los sistemas informáticos también permitieron el desarrollo de actividades querequieren de gran precisión como ser la medicina nuclear, sistemas de transportede gran velocidad, telecomunicaciones, etc.Dentro de los sistemas existentes los sistemas distribuidos, son aquellos queposeen más de una componente que se ejecutan en paralelo, Este tipo de sis-temas introducen un comportamiento no determinista. El resultado del sistemaglobal puede depender del orden en que las componentes fueron ejecutadas.Un ejemplo de sistemas distribuidos son las redes ATM utilizada en los bancos.Otro tipo de sistemas que son interesantes de analizar son aquellos que poseencomportamientos aleatorios. Estos comportamientos pueden ser introducido porel ambiente, por ejemplo en un canal compartido se puede perder un paque-te con una probabilidad dada. El comportamiento aleatorio también puede seroriginado por parte de alguna componente del sistema mediante una elecciónprobabilista. Muchas veces los algoritmos aleatorios pueden ser mucho más efi-cientes que los algoritmos tradicionales, como ser el caso del test de primalidadde Miller-Rabin utilizado en RSA para comprobar la primalidad de un número.Este algoritmo es mucho más eficiente que los test convencionales. Incluso hayciertos problemas que no pueden ser solucionados si no es mediante el uso dealeatoriedad, como ser el problema del Leader Election Protocol.Debido a la complejidad que poseen los sistemas computacionales, es posibleque tengan fallas. Los defectos pueden ser introducidos tanto en la fase de diseñocomo en la fase de desarrollo. Estos errores pueden ser molestos como ser que
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un teléfono celular se apague luego de marcar un número inexistente o que elcalendario de un reloj considere al año 2100 como bisiesto, etc. Sin embargoen algunos sistemas ciertos errores no deben ocurrir ya que pueden ocasionargrandes pérdidas económicas, incluso pérdidas de vidas humanas. Un error decálculo en el sistema bancario puede ocasionar pérdidas multimillonarias, unerror en la implementación de un algoritmo de cifrado puede revelar secretosde estado, la aplicación de una mayor dosis de radiación en un tratamientooncológico puede ocasionar la muerte de pacientes, una falla en el sistema desemáforos de trenes de alta velocidad puede causar la muerte de cientos depasajeros, etc.A la hora de detectar fallas en los sistemas existen una gran cantidad detécnicas. Estas pueden ser clasificadas en dos categorías. Por un lado esta el
testing, estas técnicas consisten en ejecutar el sistema que se desea verificar oparte de este para encontrar comportamientos que no son deseados. El problemaque tiene el testing es que no explora todas las posibles ejecuciones del sistema,por lo que solo es posible encontrar errores no la ausencia de estos. Por otrolado se encuentran las técnicas de verificación formal, que a diferencia deltesting, comprueban de manera exhaustiva todas los posibles comportamientosdel sistema. La ventaja que tienen estas técnicas es que a diferencia del testingpermiten realizar comprobaciones durante la fase de diseño. Generalmente loserrores introducidos en esta fase son difíciles de detectar y muy costosos deeliminar una vez que se esta en la fase de desarrollo ya que es necesariorediseñar y reimplementar el sistema ya sea parcialmente o totalmente.Dentro de las técnicas de verificación formal se encuentra el model checking.Esta técnica consiste en verificar de manera automática mediante el empleo deun algoritmo si cierto modelo de un sistema satisface o no una propiedad dada.El modelo suele ser una descripción abstracta del sistema real, que es gener-ada durante la fase de diseño. También es posible trabajar con descripcionesobtenidas a partir del código fuente del sistema.Uno de los principales problemas del model checking es la gran cantidadde estados que se deben representar debido a que es necesario considerartodos los posibles estados que se pueden alcanzar en una ejecución. Además lacomplejidad de la comprobación también esta ligada a la cantidad de estadosalcanzados. Se han desarrollado varias técnicas para enfrentar el problemade la explosión de estados, como ser la utilización de estructuras de datosque permiten eliminar redundancias en la representación en memoria de losmodelos, obteniendo una gran reducción en el uso de memoria. Este tipo detécnicas se la denomina model checking simbólico [10, 24, 28, 25]. Otra de lastécnicas utilizadas es la denominada reducción de orden parcial [26, 14, 6, 4],que consiste en generar un nuevo modelo a partir del original, pero que poseauna menor cantidad de estados. Esto es logrado mediante la elección de algunas
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ejecuciones que son representativas del resto eliminando estados y transicionesque son redundantes para determinar la validez de la propiedad dada. Observarque el model checking simbólico elimina redundancia en la representación peromantiene todos los estados y transiciones del modelo dado mientras que lareducción de orden parcial elimina estados y transiciones redundantes.Cuando se realiza model checking sobre sistemas probabilistas se suelenobtener cotas seguras a las propiedades que se quieren analizar mediante elanálisis de los peores escenarios de ejecución, esto suele ocasionar que seconsideren ciertas ejecuciones que pueden ser imposibles en el sistema que sequiere analizar, ya que involucra que ciertas componentes tomen decisiones enbase al estado interno de otras componentes que aparentemente no están rela-cionadas. En el marco del trabajo de doctorado de Sergio Giro[19], se plantearonnuevas condiciones que permiten realizar reducción de orden parcial en sistemasdistribuidos probabilísticos teniendo en cuenta que los schedulers respetan elcarácter distribuido y parcialmente oculto del sistema. Estas nuevas condicionespermiten obtener mejores reducciones e incluso puede permitir la obtención decotas más ajustadas que realizando reducción de orden parcial convencional.
El objetivo de este trabajo es implementar por primera vez la técnica dePOR descripta en [17, 18], además esta implementación esta hecha sobre elmodel checking probabilista simbólico PRISM [25].
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Capítulo 2

Modelos

A la hora de verificar el comportamiento de sistemas es necesario contarcon una representación de estos para poder aplicar algoritmos que compruebeno refuten las propiedades que queremos verificar. En este trabajo vamos a uti-lizar modelos abstractos de los sistemas. La forma en que describiremos dichosmodelos será descripta en este capítulo. El uso de modelos abstractos es impor-tante a la hora de realizar verificaciones ya que por la naturaleza del modeladopermite que la representación de los sistemas sean más pequeñas y debido aque las técnicas de model checking son exhaustivas en el espacio de estadosla viabilidad del model checking es considerablemente mayor. Otro aspecto im-portante al trabajar con modelos abstractos es que se pueden realizar tareasde verificación antes de tener una implementación del sistema, por lo que al-gunos errores introducidos en la fase de diseño pueden detectarse y corregirsede manera temprana, permitiendo un ahorro tanto en el tiempo de desarrollo y,como consecuencia en los costos de este.En este capítulo veremos cómo son los objetos matemáticos que usaremospara modelar los sistemas que estamos interesados en verificar.
2.1. Procesos de decisión de Markov

Los procesos de decisión de Markov han sido ampliamente utilizados paramodelar sistemas con comportamientos no deterministas y probabilistas, enáreas como inteligencia artificial, economía y sistemas biológicos. Debido aque los sistemas que queremos modelar están compuestos de varias compo-nentes que se ejecutan en paralelo, es posible que dado un estado del sistemaexista más de una acción para ejecutar, por lo que es importante contar con nodeterminismo en los modelos.
Definición 1. Un MDP es una tupla M = (S, T rans, enabled) donde S es un
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conjunto finito de estados, Trans es un conjunto finito de transiciones y enabled
es una función S → P(Trans). Para cada α ∈ Trans, α : S×S → [0, 1] es tal
que

∑
s′∈S α(s, s′) = 1 para todo s ∈ S con α ∈ enabled(s).

Diremos que una acción α está habilitada en un estado s, si α ∈ enabled(s).Una acción α se llamará determinista si ∀s, s′ ∈ S : α(s, s′) ∈ {0, 1}.
2.2. Una alternativa a los MDPs

Si bien los procesos de decisión de Markov son la herramienta matemáticautilizada a la hora de demostrar la corrección de algoritmos o la veracidad deteoremas, en esta sección presentaremos una nueva forma de modelar sistemasprobabilistas no-deterministas que es más adecuada para modelar sistemasdistribuidos.De hecho, estos nuevos modelos permiten describir el comportamiento decada una de las componentes del sistema distribuido. Estas componentes seejecutan independientemente y pueden compartir información a través de vari-ables o sincronizarse por medio de etiquetas siguiendo el estilo de CSP.
2.2.1. EstadosCuando presentamos los MDPs los estados eran muy abstractos ya que loúnico que podíamos saber es si dos estados eran diferentes o no. Si bien estopuede ser útil a la hora de tener modelos matemáticos pequeños y fáciles demanejar, especialmente a la hora de demostrar teoremas, tener estados muyabstractos a la hora de modelar puede resultar poco útil, ya que los estadosrepresentan una configuración del sistema en un momento particular, y en base adichas configuraciones el sistema cambia de estado de una forma dada. En estesentido, consideraremos que un estado está dado por el conjunto de variablesque maneja el sistema conjuntamente con los respectivos valores que estas tomanen dicho estado.
Definición 2. Sea V un conjunto finito de variables, para cada v ∈ V , Dv
es un conjunto finito llamado dominio de v . Un estado en V es una función
s : V → ⊎

v∈V Dv tal que s(v) ∈ Dv para todo v ∈ V . SV es el conjunto de
todos los estados en V .

Notar que el uso de estas variables pueden modelar tanto “variables” de unlenguaje de programación como también, archivos, flags, ó simplemente estadosabstractos.
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Observar que, usualmente, cada una de las distintas componentes de unsistema distribuido tiene acceso limitado a una porción del estado, más precisa-mente, a un subconjunto de variables. Esta separación de variables que cadacomponente puede ver o modificar será de gran importancia a la hora de realizarreducción de orden parcial. Para poder separar e identificar la parte del estadoque una componente puede manipular, nos serán muy útiles las operaciones deproyección y composición de estado.
Definición 3. Sea s un estando en V y sea V ′ ⊆ V , s|V ′ la proyección de s en
V ′ es la función s|V ′ : V ′ → ⊎

v∈V ′ Dv tal que ∀v ∈ V ′ : s|V ′(v) = s(v).
Definición 4. Sea V , V ′, V ∩V ′ = ∅, s ∈ SV , s′ ∈ SV ′ . El estado s⊕s′ ∈ SV∪V ′
esta definido por s⊕ s′(v) = s(v) si v ∈ V y s⊕ s′(v) = s′(v) si v ∈ V ′.

2.2.2. ÁtomosLos sistemas que vamos a modelar están compuestos por subsistemas quepueden ser analizados de manera aislada, de forma que el sistema compuestoque modelamos sea más sencillo de comprender.Dichos subsistemas los llamaremos átomos, un átomo va a modelar una com-ponente aislada del sistema, esto puede ser un programa que que corre en unamáquina particular, un hilo de ejecución, una componente de hardware, un enteabstracto, etc. Cada átomo va a tener su propia visión del estado global, es decirsolo va a interactuar mediante la modificación o la lectura de ciertas variablesdel sistema global. Por otra parte para formar el sistema global los diferentesátomos van a interactuar entre si mediante el uso de variables compartidas y lasincronización.
Definición 5. Sea V un conjunto finito de variables, L un conjunto finito de
etiquetas. Un átomo es la tupla A = (VA, LA, ActA, enabledA), donde VA ⊆ V
es el conjunto de variables de A, LA ⊆ L es el conjunto de etiquetas de A,
ActA ⊆ LA × TA el conjunto de acciones de A, donde TA = SVA × SVA → [0, 1] y
si c ∈ TA luego:

∀s ∈ SV : ∑
s′∈SV

c(s, s′) = 1 (2.1)
y enabledA : SVA → P(ActA) es la función de habilitación de A.Los átomos son simples sistemas de transición de estados donde V son lasvariables que componen el sistema global, mientras que VA son las variables alas que tiene acceso el átomo A. Al igual que para el caso de las variables L es elconjunto de etiquetas del sistema global, mientras que LA son las etiquetas conlas que sincronizan las acciones del átomo A. En cada estado hay un conjunto
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Figura 2.1: Algunos átomos de ejemplos

de acciones habilitadas que son las únicas que pueden ejecutarse cuando elátomo se encuentra en dicho estado. Las acciones son funciones que definencomo se va a modificar el estado. Una acción es una tupla α = (a, c), queconsiste en una etiqueta a que indica con que otras acciones del sistema globalsincroniza y una transición probabilista c. La función enabled indica cualesson las acciones que pueden ser ejecutadas en un estado dado. Diremos que laacción α esta habilitada en un estado s si α ∈ enabled(s).
Ejemplo 1. Modelaremos un sistema simple en el cual un agente lanza una
moneda y otro intenta adivinar el resultado del lanzamiento. Modelaremos este
sistema con tres átomos, dos de ellos modelarán respectivamente los agentes an-
tedichos y el tercero representará al juez que determinará si el segundo agente
acertó o no al resultado. Denotaremos con A al átomo que describe el lanza-
miento de la moneda. Este contiene una sola variable coin que puede tomar
cualquier valor en {null, head, tail}. El valor null indica que no se ha arroja-
do aún la moneda, head indica que la moneda ha sido lanzada y su resultado
fue cara. De forma similar tail indica que el lanzamiento resultó en ceca. Este
átomo va a contar con una única acción probabilista cuya función de transición
vaya del estado donde coin vale null a head y a tail con probabilidad 0, 5
Además esta acción solamente va a estar habilitada cuando coin vale null.

El segundo átomo, que denominaremos B, modela al agente que intenta
adivinar el resultado del lanzamiento de la moneda Este átomo tiene una sola
variable guess que puede tomar los mismos valores que la variable coin. En
este caso null indica que B todavía no realizó la predicción, head indica que
el agente supone que va a salir cara, y tail indica que supone que saldrá ceca.
La manera en que el agente va a decidir que lado de la moneda va salir no está
determinado por nada excepto por la propia elección del agente. Este compor-
tamiento lo vamos a modelar mediante una elección no determinista, es decir
el átomo va a contar con dos acciones que van a estar habilitadas en el mismo
estado (cuando guess vale null), donde una de ellas cambia con probabilidad1 de null a head, mientras que la segunda cambia con probabilidad 1 el valor
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de la variable coin a tail.
El tercer átomo , que denominaremos C , determina si el agente acertó o no

el resultado del lanzamiento de la moneda. Este átomo contiene tres variables.
Las dos primeras son coin y guess y son las descritas anteriormente. La tercer
variables es result que puede tomar como valores a null que indica que todavía
no existe un resultado, a success que indica que el agente acertó el resultado
de la tirada, o a fail que indica que el agente no acertó el resultado de la
tirada. Este átomo tiene dos acciones: una está habilitada cuando result es
null y el valor de las variables coin y guess es igual pero distinto de null
y la otra está habilitada cuando result es null y las variables coin y guess
son distintas pero ninguna de las dos tiene a null como valor. En el primer
caso, la transición asigna success a la variable result con probabilidad 1. En
el segundo caso, la transición asigna fail a la variable result con probabilidad1.

Notar que no hemos dado las etiquetas de las funciones, pero podemos
pensar que son diferentes entre sí ya que no se espera sincronización entre las
componentes.

En la figura 2.1 podemos observar una representación gráfica de los tres
átomos.

Más adelante analizaremos como es el sistema compuesto que generan estos
tres átomos.

Notar que un átomo puede verse como un MDP de la siguiente manera. Dadoun átomo A = (VA, LA, ActA, enabledA) el MDP que define A está definida por
M = (S, T rans, enabled), donde Trans = {c : ∃a ∈ L.(a, c) ∈ ActA} y
c ∈ enabled(s) si ∃a ∈ LA. (a, c) ∈ enabledA(s).
2.2.3. Variables leídas y escritasDada una acción podemos diferenciar dos tipos de variables. En primerlugar están las variables que son modificadas por una acción, este tipo devariables la llamaremos variables escritas. En el Ejemplo 1 coin, guess y resultson las únicas variables escritas por las acciones de los módulos A, B, y C ,respectivamente. En segundo lugar están las variables que afectan la condiciónde habilitación de una acción, es decir, aquellas variables que se utilizan paradeterminar si una acción está habilitada o no en un estado. Más precisamente,son las variables que si sólo su valor fuera cambiado por una entidad externaen un estado dado, entonces la condición de habilitación de la acción cambia(i.e. pasa de deshabilitada a habilitada o viceversa). A este segundo tipo devariables las denominaremos variables leídas por la acción. En nuestro ejemplo,la única acción de A lee la variable coin, ambas acciones de B leen la variable
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guess, y las dos acciones de C leen todas las variables (i.e., result, coin y
guess).Definiremos dos relaciones Read y Write para identificar las variablesleídas y escritas por una acción. Formalmente, dado un átomo A, una acción
α = (a, c), las relaciones ReadA,W riteA ⊆ ActA×VA, se definen de la siguienteforma:

WriteA(α) ={v ∈ VA|∃s, s′ ∈ SVA : α ∈ enabledA(s)∧ (2.2)
c(s, s′) > 0 ∧ s(v) 6= s′(v) ∈}

ReadA(α) ={v ∈ VA|∃s ∈ SVA\{v}, d, d′ ∈ Dv : (2.3)(α ∈ enabledA(s⊕ v 7→ d) ∧ α 6∈ enabled(s⊕ v 7→ d′))∨
c(s⊕ v 7→ d, ∗) 6= c(s⊕ v 7→ d′, ∗)}

La relación Var contiene a todas las variables que son sensibles a la acción,i.e.:
VarA(α) = ReadA(α) ∪WriteA(α) (2.4)

2.2.4. Sistemas compuestosAnteriormente vimos como modelar partes aisladas de un sistema medianteátomos, a continuación veremos como construir sistemas concurrentes complejosmediante la composición de diferentes átomos. Los sistemas compuestos van aestar formados por átomos y su estructura va a ser la de un nuevo átomo.Sea V un conjunto finito de variables, L un conjunto finito de etiquetas desincronización y A un conjunto finito de átomos donde para cada A ∈ A se tieneque A = (VA, SVA, LA, ActA, enabledA) donde VA ⊆ V , LA ⊆ L. El sistema com-puesto formado por los átomos en A es el átomo S = (V , SV , L, Act, enabled),a continuación veremos cuales son las acciones presentes en Act y cuando estasvan a estar habilitadas.Sea Aa ⊆ A el conjunto de átomos tal que A ∈ Aa ⇔ a ∈ LA, es decirtodos los átomos que intervienen en la sincronización de a. Cómo A es finito,luego Aa también lo es, por lo que podemos suponer que Aa = {A1, . . . , Am}.Para todo A, B ∈ Aa se debe cumplir:
⋃

label(α)=a
α∈ActA

Write(α) ∩ ⋃
label(β)=a
β∈ActB

Write(β) = ∅ (2.5)
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Es decir que las acciones que sincronizan deben modificar partes disjuntasdel estado. Esto se debe a que si dos acciones en dos átomos distintos modi-ficaran la misma variable con dos valores distintos, generarían una contradicción.Luego si c1, . . . , cm funciones de transición de estados tales que (a, ci) ∈
ActAi , estas generarán una acción (a, c) que va a pertenecer a Act y que estadefinida según 2.2.4.Con el fin de simplificar la definición de la transición c, introduciremos lassiguientes notaciones:

Vi = VAi

Wi = WriteAi((a, ci))
W c

i = Vi \Wi

Wa = m⋃
i=1Wi

W c
a = V \Wa

Habiendo introducido esta notación, c queda definido de la siguiente manera:
c(s, s′) = {∏m

i=1 ci(s|Vi, s′|Wi ⊕ s|W c
i ) si s|W c

a = s′|W c
a0 c.c.

Conceptualmente c tiene que actuar como si todas las acciones (a, ci) ac-tuaran simultáneamente, luego c no puede modificar partes del estado que nosean modificadas por las otras acciones. Por otro lado al ser las ejecuciones delas acciones (a, ci) independientes unas de otras la chance de ir de s a s′ através de c tiene que ser la misma probabilidad de que cada uno de las otrasacciones modifique de la misma manera la porción del estado que escriben.A continuación veremos que la función c que hemos definido es realmenteuna función de transición de estados, es decir que satisface la condición 2.1 quevimos al introducir el concepto de átomos:
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∑
s′∈SV

c(s, s′) = ∑
s′∈SV

s|Wca=s′|Wca

m∏
i=1 ci(s|Vi, s′|Wi ⊕ s|W c

i )
= ∑

s′1∈SW1
. . .

∑
s′m∈SWm

m∏
i=1 ci(s|Vi, (s|W c

a ⊕
m⊕
i=0 s

′
i)|Wi ⊕ s|W c

i )
= ∑

s′1∈SW1
. . .

∑
s′m∈SWm

m∏
i=1 ci(s|Vi, s′i ⊕ s|W c

i )
= m∏

i=1
∑
s′i∈SWi

ci(s|Vi, s′i ⊕ s|W c
i )

= m∏
i=1

∑
s′i∈SVi

ci(s|Vi, s′i)
= m∏

i=1 1
= 1Finalmente queda por definir relación enabledA. Para ello, notar que paraque una acción en el sistema compuesto esté habilitada en un estado dadonecesariamente cada una de las acciones que la componen debe estar habilitadaen sus respectivos átomos. Es decir, si α1 ∈ ActA1, . . . , αm ∈ ActAm son talesque generan a α en el sistema compuesto, luego:

α ∈ enabledA(s)⇔ ∀i : αi ∈ enabledAi(s|VAi ) (2.6)En caso de que en un estado no exista ninguna acción que puede ejecutarsese habilitara una acción acción ζ que con probabilidad 1 permanece en el mismoestado.
Ejemplo 2. Retomando el Ejemplo 1 en el que un agente intenta adivinar cara
o ceca en el lanzamiento de una moneda, mostramos aquí el resultado de la
composición entre los tres átomos dados en la Figura 2.1. Debido a que las
etiquetas de las acciones las habíamos supuesto disjuntas, no existe ninguna
sincronización entre átomos. Es decir que el nuevo sistema es el resultado de
juntar todas las acciones de los átomos que la conforman, con la salvedad que
dichas acciones son extendidas para tener un dominio en el estado global. Una
representación gráfica del sistema puede observarse en la figura 2.2a.
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α β1 β2

α α

γγ γ γγγγγ

β1 β2β2β1

init

ctch gh gt

ctchctchgh gt

rs rf rf rs rs rf

gh gt

rf rs(a)
init

γ γ γ γ

(ch, gh) (ch, gt )

rsrfrfrs

α β2α β1(ctgh) (ct , gt )

(b)
Figura 2.2: Composición de los átomos A, B y C

Es interesante analizar el caso en que las acciones del átomo que arroja
la moneda y el que intenta adivinar el resultado tienen la misma etiqueta i.e.
label(α) = label(β1) = label(β2). Una representación gráfica de este nuevo
sistema esta dada en la figura 2.2b. La diferencia de comportamiento de ambos
sistemas compuestos será analizada en el capítulo 3 cuando veamos como se
resuelven las elecciones no deterministas en la ejecución de un sistema.Dado que los sistemas compuestos son también átomos, las definiciones devariables escritas y leídas por las acciones es igualmente válida en este nuevocontexto. Notar, a su vez, que las variables leídas (o escritas) por una acción αen el sistema compuesto tienen una relación concreta con las variables leídas(o escritas) por las acciones en los átomos originales que generan la acción α .Más precisamente:

ReadA(α) ⊆ ⋃
A∈Alabel(α)

ReadA(αA)
WriteA(α) ⊆ ⋃

A∈Alabel(α)
WriteA(αA)
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donde los αA son las acciones que definen a α .
2.3. Condiciones adicionales

Si analizamos los sistema compuestos, mirando el estado global podemosinferir cuales son las acciones del sistema global que están habilitadas endicho estado. Ahora bien si tomamos un átomo de manera aislado y miramosúnicamente su estado local, es probable que no sepamos cuales de sus accionesestán habilitadas para intervenir en una sincronización en el sistema global.Esto se debe a que una acción sincrónica está habilitada en un estado global,si esta está habilitada en cada uno de los átomos que la conforman.Cuando veamos el comportamiento de los schedulers en el siguiente capítulovamos a necesitar que los átomos puedan inferir cuáles de sus acciones estánhabilitadas en el estado global, mirando solo su estado local. Para lograr dichapropiedad vamos a introducir una nueva condición a los átomos que conformanel sistema compuesto. Para todo átomo A ∈ A y todo estado s ∈ SV se debesatisfacer:
(a, cA) ∈ enabledA(s|VA)⇔ ∀B ∈ Aa∃(a, cB) ∈ ActB : enabledA(s|VB ) (2.7)Es decir que la habilitación de una etiqueta es independiente del átomo.Esto implica que dada una etiqueta de sincronización todas las acciones localesdeben leer las mismas variables para definir su habilitación. Dado un conjunto deátomos que satisfacen todas las condiciones para formar un sistema compuesto aexcepción de 2.7. Se puede obtener un nuevo conjunto de átomos que generan unsistema equivalente (i.e. que genere el mismo MDP). Para ello vamos a definirlos átomos duales. Sea A un átomo el átomo dual Ã esta definido por:

LÃ = LA

VÃ = VA ∪
⋃
a∈LA ReadA(a)Si (a, c) ∈ ActA luego (a, c̃) ∈ ActÃ donde:

c̃(s, t) = {c(s|VA, t|VA) s|VÃ\WriteA((a,c)) = t|VÃ\WriteA((a,c))0 c.c.

Para todo s ∈ SV , (a, cÃ) ∈ ActÃ se cumple:(a, cÃ) ∈ enabledÃ(s|VÃ)⇔(a, cA) ∈ enabledA(s|VA)∧
∃(a, cA) ∈ ActA : (a, c) ∈ enabledA(s)



2.3 Condiciones adicionales 15

Notar que si las acciones αi, . . . , αm generan la acción α en A y α̃i, . . . , α̃mgeneran la acción α̃ en Ã luego α = α̃
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Capítulo 3

Schedulers

En el capítulo anterior vimos como construir sistemas probabilistas no de-terministas. En este capítulo veremos que el comportamiento de un sistema(modelado como un conjunto de átomos) está definido por las ejecuciones queeste realiza, i.e., por las secuencias de acciones que se ejecutan y estados quese atraviesan. A lo largo de la ejecución deben realizarse dos tipos de elec-ciones que determinan precisamente la ejecución que se está realizando. Porun lado están las elecciones probabilistas. Estas surgen al ejecutar accionesque incluyen una decisión probabilista. En este caso la chance de alcanzar unestado dado está determinada por una distribución de estados que es conocidaa la hora de modelar el sistema. Por ejemplo, esto se da en casos donde el sis-tema basa su elección mediante la elección de un número aleatorio o en casosdonde el entorno ha sido estudiado y se conoce con detalle su comportamien-to aleatorio como puede ser en el modelado de un canal de comunicación conpérdida de paquetes donde la probabilidad de perder un paquete es conocida.Por otro lado están las elecciones no deterministas. Estas se dan en puntos deindeterminación donde el sistema encuentra múltiples opciones (más precisa-mente, acciones) que elegir. La forma en la que se rigen tales elecciones noson conocidas en general y los criterios de elección pueden variar para cadaejecución e, inclusive, a lo largo de ésta. De esta manera, cada forma de res-olución del no-determinismo está dada por una función que, por cada ejecuciónparcial, devuelve la próxima acción a ejecutar y, en todo caso, también la prob-abilidad con que ésta debe realizarse. Tal función se denomina scheduler. Eneste capítulo presentamos dos clases de schedulers diferentes. En primer lugarpresentamos los schedulers de información total. Estos schedulers realizan suselecciones usando todo lo transcurrido a lo largo de la ejecución del sistemahasta el momento de resolver el no-determinismo. En segundo lugar veremosa los schedulers fuertemente distribuidos, los cuales realizan sus eleccionesmirando solo una porción de la ejecución global.
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3.1. Distintos tipos de no-determinismo
Dentro de las elecciones no deterministas podemos diferenciar dos tiposde no-determinismo. En primer lugar está el no-determinismo de interleavingligado a la ejecución concurrente de los átomos: en un momento dado del sistemapuede haber más de un átomo habilitado para ejecutarse. Es decir este tipo deno-determinismo es el que modela el interleaving de los átomos en la ejecucióndel sistema. Este comportamiento está influido fuertemente por el contexto deejecución del programa. Si trabajamos con sistemas de computadoras algunosfactores que pueden intervenir son, por ejemplo, el planificador del sistemaoperativo, o si los átomos son ejecutados en diferentes computadoras, la redutilizada. Todos estos factores son habitualmente desconocidos a la hora derealizar el modelado, incluso pueden variar con el tiempo.El segundo tipo de no-determinismo que podemos diferenciar es el no-

determinismo propio de cada componente. Éste está dado cuando dentro deun mismo átomo existen más de una acción habilitada para ejecutar. Cuandose realiza el modelado del sistema este tipo de no-determinismo puede surgirdebido a que el átomo esta pensado como un conjunto de procesos, o comoun proceso con varios hilos de ejecución, que igual que el no-determinismo deinterleaving su comportamiento esta ligado al ambiente. Otra posibilidad surgecuando se abstrae de las posibles formas de implementar un sistema. Un ejemploconcreto de ello puede darse en un átomo que atiende pedidos de dos colas,pero la manera en que éste atiende los pedidos no está especificada, dandolugar así al no-determinismo. Ahora bien a la hora de implementar el sistema,el programador puede elegir atender siempre los pedidos de una cola en par-ticular; elegir una cola al azar; lanzar una moneda ponderada de acuerdo a lacantidad de pedidos que hay en cada una de las colas; ó simplemente determi-nar la cola según el valor de un registro o el ruido de la red. Cada una de lasimplementaciones va a utilizar un scheduler diferente.
3.2. Caminos y proyecciones

La noción de ejecuciones en nuestros sistemas van estar dadas por caminos.Los caminos son sucesiones de estados, donde se indican cuales fueron lasacciones que permitieron el cambio de estado y cual fue el átomo que ejecutola acción.
Definición 6. Dado un sistema compuesto A, un camino de A es una sucesión
finita de la forma s0.α0.A0.s1, . . . , sn−1.αn−1.An−1.sn tal que:

si ∈ SV
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αi ∈ Act

label(αi) ∈ LAi

El conjunto de todos los caminos de A lo denotaremos por PathA.

Notar que los caminos pueden modelar ejecuciones que no son válidas enel sistema. Esto ocurre si existe algún αi tal que αi(si, si+1) = 0. Así comodefinimos a las ejecuciones del sistema compuesto podemos definir cuales sonlas ejecuciones observadas por los átomos.
Definición 7. Dado un sistema compuesto A y un átomo A ∈ A un camino de
A es una sucesión finita de la forma s0.α0.A0.s1, . . . , sn−1.αn−1.An−1.sn tal que:

si ∈ SVA

αi ∈ ActA si label(αi) ∈ LA

αi = (a, idA) si a = label(αi) 6∈ LA

donde idA esta dada por:

idA(s, t) = {1 si s = t0 c.c.

Denominamos por PathA al conjunto de todos los caminos de A y PathenA , a
todos los caminos σ de A tales que |enabledA(last(σ )) 6= ∅|. Por último PathenA,a
es el conjunto de todos los caminos σ de A que estén habilitados tales que exista
α ∈ enabled(last(σ )) tal que label(α) = a.

Dado una ejecución en el sistema compuesto podemos obtener la ejecuciónobservada por un átomo mediante el uso de proyecciones:
Definición 8. Dado un sistema compuesto A y un átomo A ∈ A la proyección
de caminos de A en A es la función []A : PathA → PathA definida por:

[s]A = s|A.[σ.α.B.s]A = [σ ]A si WriteA(α) ∩ VA = ∅ y label(α) 6∈ LA.[σ.α.B.s]A = [σ ]A.(label(α), idA).B.s|VA siWriteA(α)∩VA 6= ∅ y label(α) 6∈
LA.[σ.α.B.s]A = [σ ]A.αA.B.s|VA si WriteA(α) ∩ VA 6= ∅, label(α) ∈ LA y αA es
la acción de A que interviene en la sincronización de α .
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α β1 β2

α α

γγ γ γγγγγ

β1 β2β2β1

init

ctch gh gt

ctchctchgh gt

rs rf rf rs rs rf

gh gt

rf rs

Figura 3.1: Ejemplo de scheduler del sistema de la figura 2.2a.
3.3. Schedulers de información total

Un scheduler de información total es un scheduler que no tiene ningunarestricción para elegir la próxima acción a ejecutar. Particularmente resuelveel no-determinismo de interleaving y el no-determinismo de las componentesobservando la ejecución global del sistema.
Definición 9. Dado un sistema compuesto A un scheduler de información total
es una función η : PathenA × ActA ×A 7−→ [0, 1] tal que:

η(σ, α, A) > 0⇒ α ∈ enabledA(last(σ )) ∧ label(α) ∈ LA.∑
α,A η(σ, α, A) = 1.En el capítulo anterior vimos como ejemplo el problema de la moneda (Ej.1)un scheduler de información total es el siguiente:

η(sn,n,n, α, A) = 1 η(sn,n,n.α.A.st,n,n, β1, B) = 1
η(sn,n,n.α.A.sh,n,n, β2, B) = 1 η(sn,n,n.α.A.s∗,n,n.β∗.B.s∗,∗,n, γ, C ) = 1

Notar que hemos obviado algunos caminos que no pueden ser generados porel scheduler como ser sn,n,n.β1.B.sn,t,n ya que en el estado inicial la única acciónque se puede ejecutar es α . En la figura 3.1 puede observarse una representacióngráfica del scheduler. Las líneas sólidas indican las elecciones realizadas porel scheduler. Observar que en todos los caminos generados por el schedulerla variable res que pertenece al átomo C nunca toma como valor fail. Estoindica que que bajo este scheduler el átomo B siempre adivina el lanzamientoefectuado por A. Los schedulers como el anterior donde la probabilidad de elegiruna acción es 0 ó 1 son denominados schedulers deterministas, los demás sonllamados schedulers randomizados.
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3.4. Schedulers fuertemente distribuidos
Los schedulers fuertemente distribuidos son un subconjunto propio de losschedulers de información total. Estos schedulers resuelven el no-determinismode las componentes observando solo la ejecución observada por la componente.El no-determinismo de interleaving se resuelve observando la ejecución global,aunque con algunas restricciones para impedir revelar información.Los schedulers fuertemente distribuidos son modelados mediante el usode tres clases diferentes de subschedulers: los schedulers de interleaving, losschedulers generativos y schedulers reactivos. Los schedulers de interleavingseleccionan el próximo átomo que va a ejecutarse. Los schedulers generativoseligen cual de las acciones habilitadas en el átomo activo va a ejecutarse pro-visto que el scheduler de interleaving designó esto átomo para ser ejecutado.Esta decisión es tomada considerando sólo la ejecución observada por dichoátomo. Los schedulers reactivos resuelven el no-determinismo interno que seproduce en un átomo con acciones de igual nombre. Esto es, dado que unaacción con una etiqueta a fue producida por otro átomo (i.e. el átomo elegidopor el scheduler de interleaving) el scheduler reactivo resuelve con cual de lasacciones etiquetada con a va a sincronizar. Al igual que los schedulers gener-ativos, los schedulers reactivos deciden teniendo en cuenta los caminos localesde los átomos. Observar que los schedulers de interleaving son los encarga-dos de resolver el no-determinismo de interleaving. Mientras que los schedulersgenerativos y reactivos son los encargados de resolver el no-determinismo delas componentes.

Definición 10. Dado un sistema compuesto A un scheduler de interleaving va
a ser una función I : PathenA ×A 7→ [0, 1] tal que:

I(σ, A) > 0⇒ ∃α ∈ ActA : α ∈ enabledA(last(σ )) ∧ label(α) ∈ LA

∀σ, σ ′ ∈ PathenA : [σ ]A = [σ ′]A ∧ [σ ]B = [σ ′]B ⇒
I(σ, A)

I(σ, A) + I(σ, B) = I(σ, B)
I(σ, A) + I(σ, B)∑

A∈A

I(σ, A) = 1
Definición 11. Dado un sistema compuesto A y un átomo A ∈ A un scheduler
generativo de A es una función ΘA : PathenA × ActA 7→ [0, 1] tal que:

ΘA(σ, α) > 0⇒ α ∈ enabledA(last(σ ))
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∑
α∈ActA

ΘA(σ, α) = 1
Definición 12. Dado un sistema compuesto A y un átomo A ∈ A y una etiqueta
de sincronización a ∈ LA un scheduler reactivo de A y a es una función ΥaA :
PathenA × ActA 7→ [0, 1] tal que:ΥaA(σ, α) > 0⇒ α ∈ enabledA(last(σ )) ∧ label(α) = a∑

α∈ActA∧label(α)=aΥaA(σ, α) = 1
Un scheduler fuertemente ditribuido es la composición de los schedulersdefinidos anteriormente:

Definición 13. Sea A un sistema compuesto. Sea I un scheduler de interleaving
para A y, para todo átomo A ∈ A y etiqueta a ∈ A, sean ΘA y ΥaA El scheduler
fuertemente distribuido η : Pathenα × ActA × A 7→ [0, 1] generado por estos
sub-schedulers esta dado por:

η(σ, α, A) = I(σ, A) · ΘA([σ ]A, αA) · ∏
B∈A\{A}
label(α)∈LB

Υlabel(α)
A ([σ ]B, αB) (3.1)

donde αA y las αC son las acciones que generan la acción compuesta α .Observar que el scheduler de información total dado como ejemplo al finalde la sección anterior no es un scheduler fuertemente distribuido. El schedulergenerativo de B no puede percibir los cambios en el estado de la moneda.La condición del scheduler de interleaving es necesaria para evitar que elscheduler revele información del estado global a los átomos. En la figura 3.2se puede ver un sistema compuesto, que es una modificación del ejemplo 1.En este nuevo sistema se añade un nuevo átomo determinista que ejecuta unaúnica acción. Se modifica el átomo B para que sincronice con dicha acción enel estado inicial. Notar que todos los átomos excepto B son deterministas. Sóloes necesario definir el scheduler generativo de B y el scheduler de interliving.El scheduler generativo de B elige cara si con anterioridad se ejecuto la accióncon label a, caso contrario elige ceca. Observar que es un scheduler válido yaque B sincroniza con a (i.e. a ∈ LB). El scheduler de interleaving en el estadoinicial escoge al átomo A. A continuación escoge al átomo D seguido de B y
C si el resultado del lanzamiento de la moneda es cara. Si el resultado dellanzamiento es ceca escoge al átomo B seguido de C . Notar que este schedulersiempre con probabilidad 1 el resultado de la moneda. Observar que los átomos
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Figura 3.2: Ejemplo de sistema donde es necesario restringir a los schedulersde interleaving.
B y D al no acceder a la variable coin no modifican sus estados locales luegodel lanzamiento de la moneda. Por consiguiente el scheduler de interleaving nosatisface la condición 3.1.
3.5. Caminos, schedulers y probabilidades

Un scheduler puede generar más de un camino posible. Esto depende de laselecciones probabilistas que realiza el sistema, así como también las eleccionesprobabilista que realiza el mismo scheduler. Dado un scheduler η y un caminofinito σ se puede obtener la probabilidad de el scheduler genere dicho caminode la siguiente manera, si suponemos que el estado inicial es sinit:
Prη(s) = {1 si s = sinit0 c.c.

Prη(σ.α.A.s) = Prη(σ )η(σ, A)α(last(σ ), s)
Los sistemas al tener siempre una acción habilitada en todos los estados gen-eran ejecuciones infinitas. La noción de probabilidad de un camino puede exten-derse a los caminos infinitos utilizando el teorema de extensión de Carathéodory[3]. Es decir si tenemos un conjunto H de caminos infinitos podemos obtener

Prη(H).
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Capítulo 4

Propiedades

En los capítulos anteriores vimos como modelar sistemas distribuidos me-diante la composición de diferentes átomos. También vimos como resolver laselecciones no deterministas mediante el uso de schedulers. En este capítuloveremos distintas formas de expresar propiedades del comportamiento de lossistemas compuestos. Más precisamente veremos como expresar propiedadesreferidas a la historia de ejecución de un sistema.Existen varias lógicas modales que permiten expresar distintos tipos depropiedades. En este trabajo nos centraremos en las propiedades LTL.
4.1. Lógica temporal lineal

La lógica temporal lineal ó simplemente LTL, es una lógica modal desar-rollada a finales de los setentas por Pnueli[27], esta lógica sirve para describirciertas propiedades en sistemas reactivos. La lógica temporal LTL considera ala ejecución del sistema como una sucesión de estados, donde no se tiene encuenta tantos las acciones como los átomos que intervienen en la ejecución comocuando vimos los schedulers. LTL extiende a la lógica proposicional con oper-adores modales. Estos operadores modales permiten describir cómo se sucedenlos cambios en los estados a lo largo de una ejecución.
4.2. Sintaxis

Dado V un conjunto de variables, podemos definir las fórmulas LTL de lasiguiente manera:
True, False son fórmulas.
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(v = d) es una fórmula para toda v ∈ V , d ∈ Dv .
¬φ es una fórmula para cualquier fórmula φ.
φ ∧ ψ, φ ∨ ψ, φ→ ψ son fórmulas para cualesquiera fórmulas φ, ψ.
Gφ, Fψ, Xφ son fórmulas para cualesquier fórmula φ.
φUψ es una fórmula para cualesquiera fórmulas φ, ψ.

Informalmente Gφ se va satisfacer si φ se satisface durante toda la ejecución,
Fφ se va satisfacer si φ se satisface en algún lugar de la ejecución, Xφ se vasatisfacer si φ se satisface luego del estado inicial, por último φUψ se va sat-isfacer si existe un tramo inicial donde φ siempre se satisface e inmediatamentedespués ψ se satisface.
4.3. Semántica
Definición 14. Sea σ = s0s1s2... una sucesión infinita de estados, los siguientes
operadores sobre σ :

(i) σ [i] = si

(ii) σ [i...] = sisi+1...A continuación vamos a dar la semántica de algunas fórmulas LTL, el restode las fórmulas se definen en términos de estas.
σ � True siempre es válida.
σ � (v = d) si y solo si σ [0](v) = d.
σ � ¬φ si y solo si σ 2 φ.
σ � φ ∧ ψ si y solo si σ � φ y σ � ψ.
σ � Xφ si y solo si σ [1...] � φ
σ � φUψ si y solo si ∃ i ≥ 0 : σ [i...] � ψ y ∀ j : 0 ≤ j < i : σ [j...] � φ

Los otros operadores se definen a partir de los anteriores como sigue:
False = ¬True
φ ∨ ψ = ¬(¬φ ∧ ¬ψ)
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φ→ ψ = ¬(φ ∧ ¬ψ)
Fφ = TrueUφ

Gφ = ¬(TrueU¬φ)
Cuando introduzcamos la noción de reducción de orden parcial veremos quelas fórmulas que queremos comprobar no deben tener el operador X para poderrealizar la reducción, por lo que en lo que queda de este informe no hablaremosdel mismo.Las fórmulas LTL son propiedades sobre sucesiones de estados, mientras queel comportamiento de un sistema está dado por ejecuciones. Las ejecuciones delos sistemas pueden verse como sucesiones de estados, pero con informaciónadicional como ser las acciones que se ejecutaron para cambiar de estado.Dado una ejecución podemos obtener su sucesión de estados de la siguienteforma:

Definición 15. Dado un sistema compuesto A luego states : PathA 7−→ SωV
esta dada por states(s0.α0.A0.s1, . . .) = s0.s1 . . ..Dada una fórmula LTL φ y una ejecución π diremos que π satisface φ,que denotaremos por π � φ, si la sucesión de estados que define la ejecución
π satisface φ, i.e. si se cumple states(π) � φ. Dado un sistema compuesto, unscheduler y un estado inicial pueden existir más de una ejecución posible. Estasejecuciones están dadas por las diferentes elecciones que realiza el schedulerasí como también las elecciones probabilistas que realizan las acciones. Luegono necesariamente todas las ejecuciones que definen un sistema junto con unscheduler van a satisfacer una fórmula LTL dada. Solo lo harán una porciónde las ejecuciones. En 3.5 vimos como dada una ejecución podíamos obtener laprobabilidad de ocurrencia de dicha ejecución en un scheduler dado. Con esanoción podemos obtener la probabilidad de que una fórmula LTL φ sea válidaen un sistema compuesto A, un scheduler η y un estado inicial s0 como sigue:

Prη(φ) = Prη({π ∈ PathinfA : states(π) � φ}) (4.1)
Recordemos el problema de la moneda visto en el Ejemplo 1. Donde un átomolanzaba una moneda y otro átomo intentaba adivinar. En el capítulo anteriorse dio como ejemplo un scheduler de información total donde siempre se podíaadivinar el resultado del lanzamiento de la moneda, de forma análoga había unscheduler que nunca adivinaba el lanzamiento y por último se vio un schedulercuya chance de adivinar el lanzamiento era de 12 . Luego si queremos verificarla fórmula F(res = success) si utilizamos el primer scheduler la probabilidad
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de que la formula sea válida es 1, con el segundo la probabilidad es 0 y conel último dicha probabilidad es de 0,5. Debido a que el entorno de ejecuciónde un sistema es por lo general desconocido cuando se modela dicho sistema,calcular la probabilidad de validez de una fórmula en un scheduler dado no esútil. Dicho scheduler puede no ser el que modele el verdadero entorno. Ademásla probabilidad de validez de la fórmula a verificar en el scheduler dado puedeser distante de la probabilidad real. Es decir de la probabilidad del schedulerque modela correctamente el entorno de ejecución. En su lugar es requeridoconocer cuales son las probabilidades máximas y mínimas de que una fórmulasea válida. Estas probabilidades garantizan el rango de validez de la fórmulaen el sistema que se modela, sin importar cual es el verdadero ambiente deejecución.



Capítulo 5

Reducción de orden parcial

Uno de de los principales problemas del model checking es la explosión deestados. Si pensamos que los sistemas son similares a los presentados en loscapítulos anteriores, i.e. un conjunto de subsistemas que se ejecutan en paralelo.La cantidad de estados necesarios para representar al sistema crece exponen-cialmente cuando añadimos más componentes y más variables al sistema. Pre-cisamente, el objetivo de la reducción de orden parcial es atacar la explosiónque se produce en el espacio de estado. Esta técnica aprovecha la estructura delsistema compuesto eliminando estados y transiciones redundantes introducidospor el interleaving de las componentes. y manteniendo estados y transiciones“representativos”. Por representativos queremos decir que dado un camino en elmodelo original que es relevante para la propiedad bajo estudio, entonces elmodelo reducido tiene un camino (el mismo u otro) que es equivalente desde elpunto de vista de la propiedad. Para asegurar que los estados y las transicionesrepresentativas permanecen en el modelo reducido, esté debe satisfacer ciertascondiciones. Primero analizaremos las condiciones necesarias en los sistemasno probabilistas (que son un caso particular de los sistemas probabilistas), yaque los argumentos utilizados a la hora de realizar las reducciones son simi-lares. Luego veremos las condiciones adicionales que son necesarias cuando setienen elecciones probabilistas.
No es el objetivo de este trabajo demostrar que las condiciones son comple-tas, i.e. que realmente generan un sistema equivalente. Dichas demostracionesse las pueden encontrar en [18, 4, 15]. Solo se darán ejemplos que justifiquendichas reglas.
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5.1. Independencia e Invisibilidad
Uno de los conceptos fundamentales a la hora de realizar reducción de ordenparcial el la “independencia” entre las acciones. Dos acciones son independi-entes si la ejecución de una acción no interfiere con la ejecución de la otra.

Definición 16. Sean α y β dos acciones diferentes de un sistema A, diremos
que son independientes si:

WriteA(α) ∩ VarA(β) = ∅
WriteA(β) ∩ VarA(α) = ∅
Alabel(α) ∩ Alabel(β) = ∅

Dos acciones son dependientes si no son independientes. Vale la pena notarque la relación de independencia es antirreflexiva y simétrica. Denotaremos con
dep ⊆ ActA × ActA a la relación de dependencia.

Dos acciones independientes cumplen con dos propiedades importantes a lahora de realizar la reducción: no interferencia y conmutatividad. La propiedadde no interferencia garantiza que la ejecución de una acción no habilita nideshabilita a otra acción independiente. Esto se debe a que las variables quedeterminan la habilitación de una acción (que están incluidas en la relación
Read) y las variables escritas por la otra acción son disjuntas. La propiedad deconmutatividad asegura que el estado resultante después de la ejecución de dosacciones independientes es el mismo sin importar el orden en que se ejecutaron.Esto se debe a dos factores, el primero es que las variables que escriben ambasacciones son disjuntas, luego no puede haber una superposición de valores y ensegundo lugar las variables que determinan el estado resultante y las variablesmodificadas difieren, por lo que al ejecutarse la primera acción no se alteranlas variables que usa la segunda acción para cambiar de estado.En la figura 5.1 se puede observar un ejemplo de dos acciones indepen-dientes. Si los valores de los estados s1 y s2 no son relevantes o de algunamanera son “equivalentes”, da igual cual de las dos acciones se eligen en s,pues el estado final en ambos casos es t. Notar que no siempre se puede elim-inar una de las transiciones pues en los estados s1 o s2 pueden ser sensiblesa la fórmula que queremos verificar. Otra posibilidad es que que al eliminaralguno de los estados del sistema se elimine también la posibilidad de ejecutaralgunas acciones que pueden ser importantes en la verificación.

La noción de independencia presentada aquí es más fuerte que las no-ciones presentadas en otros trabajos como ser [15, 5]. esto se debe al uso de los
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Figura 5.1: Ejemplo de dos acciones independientes
schedulers fuertemente distribuidos. Sin embargo las heurísticas presentadas endichos trabajos son similares a nuestra noción de independencia.

El otro concepto importantes a la hora de realizar reducciones son las de-nominadas acciones invisibles:
Definición 17. Dado un conjunto de variables V y una acción α diremos que α
es invisible con respecto a V si Write(α) ∩ V = ∅.Es decir que una acción es invisible con respecto a un conjunto de variablessi al ejecutarse no altera esa porción del estado.
5.2. Stuttering

Dado un conjunto de variables V ′ ⊆ V y dos sucesiones de estados infinitosen V σ = s0.s1.s2 . . . y ρ = r0.r1.r2 . . . diremos que son equivalentes bajo
stuttering, lo cual denotaremos por σ ∼st,V ′ ρ, si existen dos sucesiones deenteros positivos 0 = i0 < i1 < i2 . . . y 0 = j0 < j1 < j2 . . . tal que para todo
k ≥ 0 se cumpla:

sik |V ′ = sik+1|V ′ = . . . sik+1−1|V ′ = rjk |V ′ = rjk+1|V ′ = . . . rjk+1−1|V ′Las secuencias finitas de estados idénticos bajo las variables que estánen V ′ los llamaremos bloques. Intuitivamente dos sucesiones de estados sonequivalentes bajo stuttering si pueden ser particionados en una cantidad infinitade bloques tal que en el k-ésimo bloque de ambas sucesiones las variables queestán en V ′ tienen el mismo valor en los estados del mismo bloque. Notar quelos bloques pueden tener un tamaño diferente.Precisamente, el sistema obtenido luego de realizar reducción de orden par-cial preserva todos los caminos del sistema original módulo equivalencia bajostuttering [26]. El siguiente resultado garantiza entonces que la reducción de
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orden parcial preserva la validez de propiedades LTL sin el operador next (i.e.
LTL\X). En el caso no probabilista.

Diremos que una fórmula LTL φ es invariante bajo stuttering si para cadapar de sucesiones infinitas σ y σ ′ tal que σ ∼st,Vφ σ ′:
φ � σ si y solo si φ � σ ′El siguiente resultado se debe a Leslie Lamport [23]

Teorema 1. Toda fórmula LTL\X es invariante bajo stuttering. Recíprocamente
toda fórmula LTL que es invariable bajo stuttering puede expresarse con una
fórmula LTL\X.

5.3. Componentes terminales
La noción de componentes terminales es similar al concepto de componentesfuertemente conexas de los grafos pero aplicad a MDPs. Una componente termi-nal [16] es un subconjunto de estados y acciones del sistema compuesto dado demanera que estas acciones permiten ir de un estado a otro de este subconjuntocon probabilidad , independientemente de la longitud del camino que se realice.Dado un sistema S = (V , L, Act, enabled), definiremos formalmente a unacomponente terminal como una tupla (T , A) donde T ⊆ SV , A : T → P(Act), talque:
A(s) ⊆ enabled(s).
∀(a, c) ∈ A(s)∑

s′∈T

c(s, s′) = 1.
∀s, s′ ∈ T : ∃σ = s0α0s1 . . . sn : s0 = s ∧ sn = s′ ∧ si ∈ T ∧ αi ∈ A(si).

5.4. Condiciones para la reducción
El sistema reducido se obtiene expandiendo sólo un subconjunto de las ac-ciones habilitadas en cada uno de los estados. Este conjunto se denominada“ample” y con ample(s) denotaremos el conjunto de acciones habilitadas en elestado s del modelo reducido. Por lo tanto ample(s) ⊆ enabled(s) para todoestado s. Además requerimos que los conjuntos ample satisfagan un conjun-to de condiciones que asegurarán que el sistema reducido preserve todas laspropiedades de interés del sistema original. Dichas condiciones varían según
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si el sistema es probabilista o no, y que tipo de schedulers se utilizan. Dadoun sistema compuesto S generado por el conjunto de átomos A y φ una fórmu-la LTL\X, las condiciones que debe cumplir la función ample para generar elsistema reducido Ŝ son:
A1 Para todo estado s ∈ SV , ∅ 6= ample(s) ⊆ enabled(s).
A2 Si ample(s) 6= enabled(s) entonces todas las acciones α ∈ ample(s)son invisibles.
A3 Para todo camino σ = sα1.s1.α2 . . . αn.sn.γ en S , donde s ∈ Ŝ y α esdependiente de alguna acción de ample(s) existe 1 ≤ i ≤ n tal que

αi ∈ ample(s).
A4 Si (T , A) es una componente terminal en Ŝ y α ∈

⋂
t∈T enabledS(t),entonces α ∈ ⋃t∈T ample(t)

A5 Si σ = sα1.s1.α2 . . . αn.sn.γ es un camino en S , donde α1, α2, . . . αn, γ /∈
ample(s) y γ es una acción probabilista entonces |ample(s)| = 1

Teorema 2. Sea φ una fórmula LTL\X, S un sistema no-probabilista y sea Ŝ un
sistema reducido que satisface las condiciones A1-A4. Luego S � φ sii Ŝ � φ.

Teorema 3. Sea φ una fórmula LTL\X, S un sistema probabilista y sea Ŝ un sis-
tema reducido que satisface las condiciones A1-A5. Luego supη∈Sched(S) Prη(φ) =supη∈Sched(Ŝ)Prη(φ).
Teorema 4. Sea φ una fórmula LTL\X, S un sistema probabilista y sea Ŝ un sis-
tema reducido que satisface las condiciones A1-A4. Luego supη∈SDSched(S) Prη(φ) =supη∈SDSched(Ŝ) Prη(φ).

Notar que en el caso no probabilista la condición A4 es equivalente apedir que si existe un ciclo en el sistema reducido y hay una acción que estahabilitada en el sistema original en todos los estados del ciclo entonces debeestar presente en alguno de los ample set del ciclo. De hecho esta última es lacondición equivalente es la presentada en [26].La condición A1 garantiza que el sistema reducido está incluido en el sistemaoriginal. Además la condición de que el ample no sea vacío garantiza quesiempre sea posible avanzar en el sistema reducido. Esto evita algunos casospatológicos como tener un sistema vacío.Cuando el ample no esta expandido totalmente indica que el sistema reduci-do esta ignorando un conjunto de trazas. Si el ample contiene alguna acción
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Figura 5.2: La importancia de las acciones invisibles.

visible puede afectar la validez de la fórmula que queremos verificar.Para ellose impone la condición A2.En la figura 5.2 se puede ver un sistema compuesto cuyo estado esta formadopor las variables booleanes p y q y cuyas acciones son α y β. Dichas accionescambian el valor de false a true de las variables p y q respectivamente. Lasacciones α y β son independientes entre si, ya que acceden y modifican avariables distintas. Un sistema reducido posible (si obviamos la condición A2)es el que primero ejecuta la acción α y luego la acción β. Sea φ la fórmulaLTL F (p = true ∧ q = false). Debido a que p aparece sintácticamente en lafórmula φ, y α modifica a la variable p, α es una acción visible. Luego el sistemareducido no satisface la condición A2, ya que el ample inicial posee una acciónvisible y no es expandido totalmente. En el sistema reducido, la fórmula φ essiempre válida pues el estado st,f siempre es alcanzado. Sea η el scheduler queconsiste en ejecutar β en el estado inicial y α en el estado sf ,t . Bajo dichoscheduler φ es inválida. Es decir, el sistema reducido no posee un schedulerequivalente a η.Recordemos que dos acciones son dependientes si una de las acciones es-cribe parte del estado que la otra acción accede. La ejecución de la acciónque modifica alguna de las variables compartidas puede inhabilitar, habilitaro cambiar el comportamiento de la acción dependiente. Por ello, es importanteno obviar los posibles interleavings que puedan ocurrir entre acciones dependi-entes. La acción A3 es la encargada de asegurar que dichos interleavings seanobservados en el sistema reducido.En la figura 5.3 se observa un sistema compuesto que posee dos variables: p quees una variable booleana y x que es una variable que toma valores en {0, 1, 2}.El sistema a su vez está integrado por tres acciones: α que cambia el valor de
p de false a true, β que cambia el valor de x de 0 a 1 y γ que cambia el valorde p de false a true y el valor de x de 1 a 2. Se puede que α es independientede β, mientras que γ depende de α y β. Sea φ = G F(x = 1) la fórmula LTL quese quiere verificar en el sistema. Notar que α es una acción invisible ya que
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Figura 5.3: La importancia de A3.
no modifica a x , la única variable que aparece en φ. Luego un sistema reducidoque cumple con todas las condiciones excepto A3, es el sistema cuyo ampleinicial es α y los demás amples son expandidos totalmente. En éste subsistema
φ siempre es válido ya que el estado st,1 siempre es alcanzado y una vez quellega a dicho estado nunca se vuelve a cambiar el valor de x . En el sistemaoriginal el scheduler que consiste en primero ejecutar β y luego γ, no satisfacela propiedad φ. El camino dado por el scheduler anterior viola la condición A3.Pues, {α} es el ample inicial, α depende de γ y hay un camino en el sistemaoriginal que permite ejecutar a γ sin antes ejecutar α .

La noción de componentes terminales es similar al concepto de ciclos en ungrafo, cuando construimos un ample set cada vez que dejamos fuera una acciónal ser esta independiente con la que están incluidas sabemos que va a estarhabilitada en el sistema original en los estados alcanzados utilizando accionesdel ample, por lo que su inclusión puede ser “demorada” ahora si tenemos unacomponente terminal dicha demora es infinita ya que la acción nunca es incluidaen ninguno de los amples de la componente terminal. Debido a esto podemosignorar caminos relevantes si por ejemplo la acción no incluida habilita a unaacción visible.
La condición A5 (incluida originalmente en [15, 4]) es necesaria si se tienenen cuenta todos los schedulers de información total ya que un scheduler luego deuna elección probabilista puede ejecutar diferentes acciones teniendo en cuentael resultado de la elección probabilista. Recordemos el problema de la monedaque vimos en el ejemplo 1 donde había un scheduler de información total queprimero arrojaba la moneda y luego decidía cual de las dos acciones del otroátomo ejecutaba de manera tal que adivina la tirada. Si bien las acciones deambos átomos son independientes e invisibles si el sistema reducido primeroejecuta el átomo que intenta adivinar y luego arroja la moneda, este sistema nosiempre adivina la tirada, por lo que no puede ser equivalente al anterior.
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Capítulo 6

Heurísticas

En este capítulo analizaremos la complejidad de comprobar las condiciones
A1-A5 y veremos que algunos de ellas son muy costosas. Para enfrentar esteproblema introduciremos algunas heurísticas que nos permitirán obtener buenosresultados con costos significativamente menores. Nuestras heurísticas asumi-mos que la representación del sistema es simbólica y hace uso de BDDs.En este capítulo compararemos las heurísticas utilizadas en otros trabajosdonde se realiza reducción de orden parcial tanto en sistemas probabilistascomo no probabilistas y utilizando tanto técnicas de representación simbólicascomo explícitas. Más precisamente, compararemos nuestras técnicas contra latradicional sobre representación explícita [14, 26], la no-probabilista sobre rep-resentación simbólica [2] y la implementada en el model checker probabilistaLiQuor [12] que usa representación explícita de MDPs.
6.1. Construcción del sistema reducido

En primer lugar notemos que las condiciones A1 y A2 son muy simples dechequear y se pueden verificar localmente a medida que se genera el sistema. Dehecho, al generar el sistema reducido, es deseable definir la función ample sólosobre los estados alcanzados por el sistema reducido. Sin embargo, notemosque las restricciones A3 y A5 necesitan conocer también partes del sistemaoriginal que no forman parte del sistema reducido. Esto no es problema real ennuestro caso dado que la construcción del sistema completo en model checkingsimbólico (i.e. usando BDDs y MTBDDs) es de muy bajo costo. La búsquedade componentes terminales en modelos representados con MTBDDs es tambiénuna tarea muy costosa. Daremos también heurísticas para evitar tener que haceruna búsqueda específica de componentes terminales y mejorar así los costos ala hora de verificar la condición A4.
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Para construir el ample de manera gradual podemos pensar al sistema comoun grafo dirigido donde los nodos son estados y las aristas indican que hayuna acción que va de un estado a otro con probabilidad no nula. Luego paraconstruir el sistema reducido podemos utilizar algoritmos de recorrido de grafos.Los algoritmos más utilizados son DFS y BFS. Los algoritmos de model checkingsuelen utilizar ambos, pero la técnica de DFS es la más usada en los modelcheckers que utilizan estados explícitos, mientras que BFS es la más utilizada enlos model checkers simbólicos. Una de las diferencias es que para implementarDFS de manera simbólica es necesario implementar un stack que no sueleser muy eficiente usando BDDs. Por otro lado las técnicas simbólicas suelenanalizar mucho estados a la vez haciendo uso de sus similitudes para ahorrarespacio. Además se puede implementar BFS utilizando solamente conjuntos, queson sencillos de construir si se usan BDDs. En conclusión debido a que nuestraimplementación es usando estados simbólicos, nuestro algoritmo utiliza BFS.
6.2. Construcción del ample

Notar que las acciones que pertenecen a un mismo átomo son dependientes.Esto implica que siempre que una acción esta en el ample, todas las demásacciones de este átomo que están habilitadas deben estar también en el amplecaso contrario se violaría la condición A3. Esto nos permite pensar a la funciónample como una función que mapea los estados alcanzables en el modelo re-ducido en conjuntos de átomos (i.e. ample : SV 7→ P(A)). En el resto de estecapítulo denotaremos con ample(s) tanto a los átomos que componen el amplecomo a las acciones. Solo las dififerenciaremos cuando sea ambiguo a cual delos dos conceptos nos estamos refiriendo.Existen diversas estrategias para construir conjuntos ample, las que podemosseparar en dos categorías. La primer categoría corresponde a las técnicas greedy,donde se elige un ample inicial y mientras se viole alguna condición se eligennuevas acciones. Notar que esta técnica converge pues eventualmente el amplese expande totalmente y en tal caso ample(s) = enabled(s). Este tipo deestrategias son las utilizadas en los trabajos de Peled y Alur. Si bien estatécnica tiene una complejidad lineal en la cantidad de átomos, el éxito de lasreducciones está determinado por el orden en que se eligen los átomos. Porejemplo si el átomo que se elige primero tiene la mayoría de sus acciones visiblesel sistema reducido va a ser muy similar en tamaño al original. La otra categoríacorresponde a las técnicas que intentan generar el ample más pequeños posible,es decir comprueban todos los amples posibles y escogen el que menos accionesposee. Este tipo de técnica es utilizada en LiQuor. Dado que LiQuor implementala variable de A5 presentada en [15] (los ample sets tienen una sola acción ó
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tienen todas las habilitadas) la complejidad sigue siendo lineal respecto de lacantidad de átomos. La técnica que nosotros implementamos se enmarca en estasegunda categoría. Sin embargo, dado que nosotros implementamos la restricción
A5, la cantidad de candidatos a explorar para encontrar el ample es exponencialrespecto del número de átomos. Para paliar este problema brindaremos la opciónde acotar el tamaño del conjunto ample que no se expande completamente. Deesta manera una cota de 1 resultaría en un comportamiento similar a LiQuor.
6.3. Alcanzabilidad local y A3

La verificación de la condición A3 requiere el conocimiento del sistemaoriginal y, en el peor de los casos, la totalidad de este. El siguiente lemaaparece en [14]:
Lema 1. Comprobar A3 es equivalente a hacer alcanzabilidad en el sistema
original.

Dado que realizar alcanzabilidad es lineal en la cantidad de estados ypara cada estado hay que verificar A3, la complejidad de construir el amplees al menos cuadrática en la cantidad de estados del sistema original. Dadala naturaleza exponencial del tamaño del espacio de estados, y teniendo encuenta que la reducción de orden parcial es un procesamiento previo al procesode verificación, los costos de verificación de la condición A3 son muy altos. Porconsiguiente es necesario utilizar heurísticas que permitan garantizar que estacondición se cumpla. En general la idea de estas heurísticas es enfocarse en unátomo y suponer que los demás átomos pueden cambiar su estado de maneraarbitraria y comprobar que en esos estados resultantes no se habiliten accionesdependientes.En lo que resta de esta sección analizaremos primero heurísticas conocidasy finalmente introduciremos nuestra propuesta.
6.3.1. Heurística de Alur et al

[2] introduce reducción de orden parcial para model checkers simbólicos noprobabilistas. El modelo utilizado allí supone que no existe sincronización deacciones entre átomos y que cada átomo puede modificar una porción del estadodisjunto de la que puede modificar cualquier otro átomo. Sin embargo los átomospueden leer cualquier parte del estado global. De esta manera, la habilitaciónde una acción depende del estado global de manera similar a nuestros modelos.
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Figura 6.1: Caso espurio de la heurística de Alur et al.
Dado un átomo A se define una función localEnabledA : SV 7→ ActA quesatisface:
α ∈ localEnabledA(s)⇔ ∃s′ ∈ SV\VA : α ∈ enabledA(s|VA ⊕ s′) (6.1)

Podemos decir que una acción α está habilitada en un estado local s|VA delátomo A si existe un estado global ŝ que extiende a s|VA de manera que α estáhabilitado en ŝ. Por extensión, diremos que α está habilitada localmente en elestado global s si α esta habilitado localmente en el estado local s|VA . Esto eslo que refleja la definición de localEnabled en la ecuación 6.1. Claramente
enabled(s) ⊆ localEnabledA(s). Más aún, si estando en el estado s se ejecutauna acción que no es del átomo A y que lleva al estado s′, tenemos que:

enabledA(s′) ⊆ localEnabledA(s) (6.2)
dado que las variables de A no fueron modificadas, es decir s|VA = s′|VA . Estanoción se puede extender a ejecuciones.La heurística propuesta por Alur para comprobar A3 en un estado s esverificar:
∀A ∈ ample(s), B 6∈ ample(s) : dep(localEnabledA(s)) ∩ ActB = ∅ (6.3)
Esta heurística es válida por la propiedad 6.2. Notar que esta heurística notiene en cuenta la semántica del sistema, sólo realiza un análisis sintáctico. Estaheurística es una sobre-aproximación de A3 y rechaza amples que satisfacenesta condición como veremos en el siguiente ejemplo.Consideremos el sistema de la figura 6.1 donde α es una acción del áto-mo A y β y β′ son acciones del átomo B. Notar que β se habilita luego deejecutar α y por consiguiente α y β son dependientes. Notar que {A} (o equiv-alentemente {α}) es un ample válido: A3 es satisfecha porque antes de β seejecuta una acción del ample. Sin embargo, la heurística rechaza a {A} pues
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α ∈ enabledA(s) ⊆ localEnabledA(s) pero β ∈ B 6∈ {A} es dependiente de
α . Una situación semejante a esta, ocurre sobre nuestro ejemplo de la moneda(Ej. 1) donde la heurística no permite ninguna reducción.
6.3.2. Heurística de Peled [14]Esta heurística sigue las ideas de la anterior pero es un poco más débil,acercándose más a las condiciones impuestas por A3. Para la comprobación sedefine una relación pre ⊆ ActA×ActA tal que β ∈ pre(α) si β modifica algunade las variables que α lee para determinar su habilitación. Luego la heurísticaconsiste en comprobar lo siguiente:

∀α ∈ ample(s), B 6∈ ample(s) : dep(α) ∩ ActB = ∅ (6.4)
∀A ∈ ample(s),B 6∈ ample(s) : pre(localEnabledA(s) \ ample(s)) ∩ ActB = ∅(6.5)

6.4 debilita la condición 6.3 considerando solamente as acciones del con-junto ample. Sin embargo 6.4 debilita demasiado 6.3 dado que no considerala posibilidad de futuras habilitaciones de acciones dependientes de accionesdel ample por parte de eventos fuera del ample. Precisamente, la condición 6.5considera este caso.
6.3.3. Heurística en LiQuorPodemos decir que la heurística anterior comienza a considerar aspectossemánticos pero sólo lo hace a nivel de un paso de ejecución (codificado en larelación pre). A cambio, LiQuor considera las posibles ejecuciones locales decada átomo para lograr mayor precisión en la verificación de A3. Sin embargoesta nueva heurística hace uso de A5 como hipótesis. Como consecuencia laheurística asume que el conjunto ample tiene a lo sumo una acción (sino estaríacompletamente expandido y no es necesario comprobar A3).Dado un átomo A se define la relación →A⊆ SVA × SVA . De manera que
s→A t si existen α ∈ ActA, s′, t′ ∈ SV\VA tal que α(s⊕ s′, t ⊕ t′) > 0. Es decirse define cuando se puede realizar una transición de manera local. Definimostambién la relación →∗A⊆ SVA × SVA que satisface s →∗A t si s = t o existen
s0, . . . , sn ∈ SVA tal que s = s0 →A s1 →A . . . →A sn = t. Notar que si elsistema compuesto hay un camino de s a t luego s|SVA →∗A t|SVA para cualquierátomo A ∈ ASeguidamente definiremos alcanzabilidad de la manera usual.
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Definición 18. Sea A un sistema compuesto luego reach ⊆ SV × SV es una
relación tal que t ∈ reach(s) si existe un camino σ ∈ PathA, tal que f irst(σ ) =
s y last(σ ) = t.

De manera similar, definiremos la noción de alcanzabilidad local.
Definición 19. Sea A un sistema compuesto y A ∈ A luego localReachA ⊆
SVA × SVA es la relación tal que t ∈ localReachA(s) si s→∗A t.Es fácil ver que reach(s)|VA ⊆ localReachA(s|VA) Si A es el único átomoque pertenece al ample(s), la heurística comprueba que:

∀B ∈ A \ {A} : localEnabledB(localReachB(s|VB )) ∩ dep(ample(s)) = ∅(6.6)
∀B ∈ A \ {A} :Write(localEnabledB(localReachB(s|VB ))) ∩ Read(ActA \ ample(s)) = ∅(6.7)

La primera condición garantiza que no se van a ejecutar acciones dependi-entes de átomos que no pertenecen al ample, mientras que la segunda garantizaque no se van a habilitar acciones que pertenecen al átomo del ample, pero queno están habilitadas.
6.3.4. Nuestra heurísticaNuestra heurística es similar a la anterior, pero tiene las siguientes propiedades:

Permite amples de más de un átomo.
Define la idea de alcanzabilidad local teniendo en cuenta la interrelaciónde las ejecuciones de los átomos fuera del ample.
Es más eficiente que realizar alcanzabilidad

Lo que hace la heurística es analizar los potenciales estados alcanzados porun átomo si no se ejecutan acciones que pertenezcan a los átomos del ample.Para ello vamos a redefinir la noción de alcanzabilidad local vista en 6.3.3Sea A ∈ A un átomo y B ⊆ A un conjunto de átomos (que podemos pensarcomo el conjunto ample). Definimos al conjunto W B
A :

W B
A = ⋃

B 6=A
B∈A\B

⋃
α∈ActB

label(α)6∈LB
WriteB(α)
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W B
A contiene todas las variables que pueden ser modificadas por los átomosque no son A ni pertenecen a B . Notar que las modificaciones pueden provenirde acciones que sincronizan con A pero no con algún átomo de B. Definimos

→A,B⊆ SV × SV como la transición que ejecuta acciones de A suponiendo uncomportamiento arbitrario por parte de los átomos que no están en B (ni son
A). s→A,B t si s|V\W BA = t|V\W BA o si existen s′, t′ ∈ SW BA y α ∈ ActA tal que:

α(s|VA\W BA ⊕ s′|W BA ∩VA, t|VA\W BA ⊕ t′|W BA ∩VA) > 0Definiremos como es usual→∗A,B⊆ SV×SV como la clausura reflexo transitivade →A,B . Nuestra noción refinada de alcanzabilidad local localReachA,B ⊆
SV × SV se define por:

t ∈ localReachA,B (s)⇔ s→∗A,B tNotar que si s = s0.α0.s1. . . . sn−1.αn−1.sn = t es un camino válido en Atal que label(αi) 6∈ Lample(s) luego t ∈ LocalReachA,ample(s) para todo A ∈
A. Pues, si label(αi) ∈ LA entonces si →A,ample(s) si+1 y si label(αi) 6∈ LA,
si|V\W BA = si+1|V\W BA y por consiguiente si →A,ample(s) si+1.Nuestra heurística consiste entonces en verificar la siguiente propiedad:
enabledA

[⋂
A∈A localReachA,ample(s)(s) ∩ reach(sinit)] ∩ dep(ample(s)) = ample(s)(6.8)

Veamos ahora que nuestra heurística es válida. Supongamos que nuestrosistema reducido no satisface A3, por lo que existe un camino de la forma
s0.α0.s1 . . . sn−1.αn−1.snγ.sn+1 donde αi 6∈ ample(s0), dep(ample(s0)) y γ ∈
dep(ample(s0)). Luego sn ∈ localReachA,ample(s0)(s0) para todo A ∈ A, además
sn ∈ reach(sinit) por lo tanto γ ∈ enabledA(⋂A ∈ AlocalReachA,ample(s0)(s0)∩
reach(s0)) ∩ dep(ample(s0)) contradiciendo 6.8.
6.4. Detección de componentes terminales

A4 requiere encontrar todas las componentes terminales del sistema reducidoy verificar, para cada uno de ellos, que las acciones que están continuamentehabilitadas puedan efectivamente ejecutarse en el sistema reducido. Esto implicaque uno debería construir primero un sistema reducido tentativo y expandirlo encaso de que A4 falle. Obviamente, un proceso como este es altamente ineficiente.En el resto de la sección nos abocaremos a definir una heurística eficientepara asegurar la satisfacción de A4.
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El siguiente lema, que es la base de nuestra heurística, es una adaptaciónde un resultado de Peled en el contexto no probabilista [26].
Lema 2. Sea A un sistema compuesto y sea Ã un sistema reducido de A. Luego
si para toda componente terminal (T , A) de A existe un estado s ∈ T tal que
ample(s) = enabledA(s), entonces Ã satisface A4.

A continuación analizaremos dos heurísticas para detectar componentes ter-minales una basada en DFS y la otra en BFS.
6.4.1. DFSEl siguiente lema provee una condición necesaria para identificar la pres-encia de una componente terminal.
Lema 3. Dado un sistema A y una componente terminal (T , A) en A. entonces
existe un ciclo incluido en los estados de T .

Usando este lema podemos usar la siguiente variante más fuerte de A4:
si C es un ciclo en Ŝ y α ∈ ∩t∈CenabledS(t) luego (6.9)existe un estado s ∈ C tal que ample(s) = enabledŜ(s).Esta condición es la definida en [15] y la que está implementada en LiQuor.La detección de ciclos por medio de DFS es muy sencilla: basta con comprobarque el próximo estado a visitar se encuentra en la pila de búsqueda (la cualalberga el camino recorrido). Para verificar la condición 6.9 se asocia un flag acada estado indicando si el ample en ese estado se expandió completamente.Al detectar la presencia se un ciclo, si ningún flag en los estados del ciclo estáactivado, se expande completamente el ample en el último estado visitado.

6.4.2. BFSEn [2] se presenta una estrategia basada en BFS para verificar 6.9. Losautores muestran que las estrategias DFS y BFS para verificar 6.9 no son com-parables. Es decir, hay ejemplos en los cuales uno obtiene mejores reduccionesque la otra y viceversa. Sin embargo, hay resultados empíricos que sitúan BFScomo una mejor estrategia. En primer lugar BFS se implementa de manera nat-ural en model checking simbólico mientras que DFS es altamente ineficiente. Ensegundo lugar, BFS tiene la ventaja que no es sensible al orden del recorridodel grafo mientras que DFS puede obtener reducciones muy distintas para dosrecorridos diferentes. En nuestro caso se suma una ventaja muy importante a
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Figura 6.2: La condición 6.9 no permitiría la reducción del sistema mientras queque nuestra heurística eliminaría las transiciones indicadas con las líneas depunto.
favor de BFS: no necesitamos depender del lema 3 y podemos enfocarnos enla búsqueda efectiva de componentes terminales. De esta manera reduciríamossignificativamente la cantidad de expresiones espurias (ver figura 6.4.2).La heurística parte de la siguiente observación:

Una condición necesaria para que (T , A) sea una componente ter-minal requiere que para todo s ∈ T y α ∈ A(s) ⊆ ample(s), α(s, t)implica que t ∈ T .
El punto clave de esta heurística radica, entonces, en verificar si una nuevaacción candidata a incluir en un ample visita estados ya visitados con prob-abilidad 1. De ser así, es posible estar ante la presencia de una componenteterminal y el ample debería expandirse completamente.Más precisamente, el algoritmo considera al espacio de estados divididoen tres conjuntos: el conjunto S1 de estados visitados cuyo ample definido, elconjunto S2 de los estados visitados cuyos ample no fueron definidos (i.e. losque se analizaran en la próxima iteración) y el resto. Notar que S1 ∪ S2 ⊆ Ŝ ,es decir forman pare del modelo reducido.Dado que los amples asociados a los estados S1 ya han sido fijados podemossuponer que cualquier componente terminal incluido en S1 satisface con lacondición A4.Consideremos ahora una componente terminal potencial en S1 ∪ S2 tal quecontenga un estado s2 ∈ S2. Al analizar el conjunto candidato a ample de spueden ocurrir dos casos: (i) que no haya ninguna acción en tal conjunto quellega a S1∪S2 con probabilidad 1, en cuyo caso no se formaría una componenteterminal, o (ii) que alguna de las acciones llegue a S1 ∪ S2 con probabilidad 1,en cuyo caso se asume la presencia de una componente terminal y se rechazatal conjunto como ample.
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6.5. Heurísticas para comprobar A5
Para comprobar A5 vamos a presentar dos heurísticas, la primera de ellases pedir que |ample(s)| = 1 si ample(s) 6= enabledA(s). Esta condición es ladefinida en [15] y la implementada en LiQuor. La segunda heurística consisteen hacer uso de alcanzabilidad local en el sentido de 6.8. La condición que hayque pedir es que si una acción probabilista que no es del ample está habilitadaen alguno de los posibles estados alcanzados localmente entonces el ample esel total o cuenta con una solo acción.



Capítulo 7

Diagramas de decisión binarios

Los diagramas de decisión binarios o simplemente BDD, son un tipo abstrac-to de datos utilizado para representar de manera compacta funciones booleanas.Los BDDs fueron introducidos por Akers [1], pero su uso fue popularizado por eltrabajo de Bryant [9]. La utilización de BDDs en model checking fue introducidaa principios de los 90’s en los trabajos de Burch et al [10] y de McMillan [24].Existen varios model checkers simbólicos que utilizan BDDs como ser NuSMV[13], PRISM [20], RAPTURE [22], Rabbit [8].Este capítulo está basado en [21].
7.1. Funciones booleanas

Sea V = {x1, . . . , xn} un conjunto de variables booleanas. Una funciónbooleana f de n argumentos es una función que va de Bn en B. Escribiremos
f (x1, . . . , xn) o f (V ) para indicar que la función f depende de las variables en
V . Por otro lado denotaremos por f (b1, . . . , bn) a la evaluación de f donde lavariable xi es evaluada en bi ∈ B. Algunas funciones básicas son:

0 .= 0
1 .= 1
x
.= 1− x

x.y
.= {1 si x, y = 10 c.c.

x + y
.= {0 si x, y = 01 c.c.
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0 0 0 1

y y

x

Figura 7.1: Árbol de decisión binario para la función (x + y)
x ⊕ y

.= {1 si x 6= y0 c.c.
Notar que cualquier función booleana puede ser expresada en términos deoperadores definidos previamente.

7.2. Árboles de decisión binarios
Los árboles de decisión binarios son árboles binarios cuyos nodos no ter-minales están etiquetados con variables booleanas, mientras que los nodos ter-minales están etiquetados con 0 ó 1. Cada nodo no terminal posee dos vértices:

then y else. La forma de representar una función booleana es la siguiente: si setiene una valuación de las variables se recorre el árbol empezando por la raíz yutilizando el vértice then si la valuación de la variable del nodo actual es 1, casocontrario se sigue el vértice else. El nodo terminal alcanzado es la evaluaciónde la función que representa el árbol. En la figura 7.2 se puede observar unarepresentación de la función (x + y). Las líneas punteadas denotan los vértices
else y las lineas firmes los vértices then.
7.3. Diagramas de decisión binarios

Los diagramas de decisión binarios son estructuras de datos similares a losárboles de decisión binarios, pero permiten eliminar la redundancia que poseenestos. Formalmente un diagrama de decisión binario o BDD es un grafo dirigidoacíclico con una única raíz, tal que los nodos no terminales están etiquetadoscon variables y los nodos terminales con 0 ó 1. Cada nodo no terminal posee dosvértices then y else. La forma de evaluar una función es exactamente la misma
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Figura 7.2: Reducción de la función (x + y).z

que con los árboles de decisión binarios: se recorre el grafo según la evaluaciónque tienen las variables. Dado un BDD existen varias formas de generar unnuevo BDD equivalente, i.e. que represente la misma función, pero que eliminaparte de la redundancia que posee el BDD original. Las diferentes formas dereducir un BDD son:
C1. Eliminar terminales duplicados: Si un BDD tiene más de un nodo eti-quetado con 0, se deja uno y se redirigen todos los vértices que apuntan aun nodo etiquetado con 0 a este nodo. Un procedimiento similar se realizacon los nodos cuya etiqueta es 1.
C2. Eliminar valuaciones redundantes: Si ambos vértices de un mismo n apun-tan hacia el mismo nodo m, se elimina el nodo n y todos los vértices queestaban dirigidos a n son redirigidos a m.
C3. Eliminar no terminales duplicados: Si dos nodos distintos n y m apuntana dos subBDDs distintos, pero que poseen a misma estructura (i.e. rep-resentan la misma función), se elimina uno de los subBDDs, redirigiendolos nodos al otro subBDD.

En la figura 7.3 se puede observar como se puede reducir un BDD querepresenta la función (x + y).z. Diremos que un BDD es reducido si no sepuede aplicar ninguna de las reducciones C1-C3.
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Figura 7.2: Reducción de la función (x + y).z (cont.)

7.4. BDDs Ordenados
Notar que que en la definición anterior de BDDs se permite que dado uncamino en el grafo se repitan las etiquetas en dos nodos diferentes. Esto provocaque existan más de un grafo (en particular existen infinitos) que represente unamisma función. En la figura 7.4 se observan dos BDDs diferentes que representana la función x.z + y.Dado < un orden lineal estricto sobre V , un diagrama de decisión binarioreducido y ordenado o simplemente ROBDD es un BDD reducido tal que todocamino entre nodos no terminales diferentes n y m donde x es la etiqueta de

n e y es la etiqueta de m se da que x < y. Los ROBDD cumplen con unapropiedad muy útil:
Teorema 5. Dada f , una función booleana, y <, un orden lineal total sobre V ,
el ROBDD que representa a f y utiliza el orden < es único.Este resultado nos permite determinar satisfactibilidad en tiempo constante:solo hace falta ver que la raíz del ROBDD no tenga como etiqueta a 0. Porotro lado al ser única la representación, se puede fácilmente determinar si dosROBDD representan la misma función: los grafos tienen que ser iguales.El tamaño que posee la representación de la función, i.e. la cantidad denodos que posee el ROBDD, esta sujeto al orden establecido. Dicho tamaño en
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Figura 7.3: Dos BDDs que representan x.z + y

el peor de los casos puede ser exponencial. Sin embargo la búsqueda del ordenóptimo es un problema NP-completo, por lo cual el ordenamiento se basa enheurísticas.
7.5. Operaciones entre BDDs

Existen varias operaciones que se pueden realizar entre BDD algunas deellas son:
ITE(M1,M2,M3) es el BDD que representa a la función fM1fM2 + fM1fM3 .
NOT (M) es el BDD que representa a la función ¬fM .
AND(M1,M2) es el BDD que representa a la función fM1 ∧ fM2 .
OR (M1,M2) es el BDD que representa a la función fM1 ∨ fM2 .
FORALL(V ,M) donde V = {v1, . . . , vn} es un conjunto de variables, rep-resenta a la función ∀v1, . . . , vn : fM .
EXISTS(V ,M) donde V = {v1, . . . , vn} es un conjunto de variables, rep-resenta a la función ∃v1, . . . , vn : fM .
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PERMUTE(V1, V2,M) donde |V1| = |V2|, es el resultado de permutarsimultáneamente todas las ocurrencias de vi,1 por v2,i en la función fM .
EQUALVARS(V1, V2) donde |V1| = |V2|, representa a la función ∧(v1,i =
v2,i).

7.6. MTBDD
Vimos que los BDD representan funciones de la forma f : Bn :→ B, sinembargo también es útil poder representar funciones que no son predicadossino funciones de la forma f : Bn :→ D con D un conjunto arbitrario porejemplo R. Los MTBDD (Multi-Terminal Binary Decision Diagrams) cumplencon las mismas condiciones que los BDDs, excepto que los nodos terminalesestán etiquetados con elementos de D en vez de B. En PRISM los MTBDDsse utilizan principalmente para representar la función de transición de estados.Al igual que los BDD se pueden realizar ciertas operaciones entre MTBDDscomo sumar, multiplicar, etc

7.7. Expresividad de los BDD
A continuación veremos algunas utilidades de los BDDs y los MTBDDs,que son usadas en PRISM y en la implementación de POR .

7.7.1. Representación de variables no booleanasSi bien las funciones solo pueden tener como argumentos variables booleanas,es posible representar variables de cualquier tipo de dominio, siempre que seafinito. Supongamos que queremos tener una variable v cuyo dominio es Dv =
{d1, . . . , dn}, luego podemos utilizar plog2(n)q variables booleanas {v1, . . . vplog2(n)q}donde la evaluación de las variables v para a representar al elemento di es(b1, . . . , bplog2(n)q), donde bj es 1 si en la representación binaria de i el bit j es1 y 0 en caso contrario. De esta forma se puede expresar la proposición v = dicomo:

∧
j

v ′j

Donde v ′j es igual a vj si la representación binaria de i el j-ésimo bit es 1 y v ′jes igual a ¬vj en caso contrario. Debido a que los estados son funciones que van
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de variables a su evaluación, podemos representar a un estado como un conjuntode variables. Es decir codificando a cada variable como vimos anteriormente.Sean v1, . . . vn las variables que conforman los estados, las cuales poseen unrepresentación en los BDDs. Con el vector −→s es el utilizado para representar atodas las variables anteriores. El predicado −→s = s donde s es un estado dadose expresa de la siguiente manera:
n∧
i=1(v = s(v))

7.7.2. ConjuntosSupongamos que poseemos un universo finito U = {a1, . . . , an}. Si queremosrepresentar un subconjunto A de dicho universo, una manera posible es utilizar
n variables {v1, . . . vn}. El conjunto A puede representarse con una valuaciónen las variables de tal forma que vi = 1 si ai ∈ A y vi = 0 si ai 6∈ A. De estamanera podemos representar a la fórmula v = A como:

∧
ai∈A

vi ∧
∧
ai 6∈A

¬vi

A su vez podemos representar a la función característica de la siguienteforma:
χA(v1, . . . , vn) = ∧

ai 6∈A

¬vi

7.7.3. Conjunto de estadosSi −→s es el conjunto de variables que son utilizadas para representar losposibles estados. Se puede representar al conjunto de estados {s1, . . . , sn} como:
n∨
i=1(−→s = si)

donde el predicado −→s = si es el que vimos en 7.7.1.
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Capítulo 8

PRISM

PRISM [25], es un model checker simbólico de sistemas probabilísticos decódigo abierto, desarrollado inicialmente en la Universidad de Birmingham yactualmente en la Universidad de Oxford. Esta herramienta permite compro-bar propiedades PCTL (Probabilistic Computation Tree Logic), para cadenasde Markov de tiempo discreto, así como también para procesos de decisión deMarkov, propiedades CSL (Continuos Stochastic Logic) para cadenas de Markovde tiempo continuo.Bederián[7], extendió PRISM para poder verificar propiedades LTL en pro-cesos de decisión de Markov que es el contexto de interés en nuestro trabajo.Cabe aclarar que la manipulación de MTBDD, en PRISM se realiza con labiblioteca Cuud[28].
8.1. Arquitectura de PRISM

PRISM toma como entrada un modelo del sistema dado en un lenguaje demódulos específico de la herramienta y una propiedad especificada en algunade la lógicas. Ambas especificaciones son parseadas separadamente. Es sistemaes compilad en el modelo subyacente apropiado (DTMC, CTMC, o MDP) ylas propiedades se guardan en una estructura de datos ad-hoc. La verificaciónprocede haciendo primero pre-procesamientos específicos y luego realizando loscálculos numéricos apropiados. Este cálculo numérico puede realizarse con tresmotores de cálculo distintos: basado en MTBDD, basado en matrices ralas, ocon un motor híbrido donde la matriz se almacena como MTBDD y el vector deestados se almacena explícitamente. La figura 8.1 describe la arquitectura dePRISM.
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MTBDD SparseHybrid

Resultados

Espeficicacionde laspropiedades
Descripciondelmodelo

PCTL LTLformulaformula formulaCSLDTMC

PCTL LTLmodelcheckermodelchecker CSLmodel checker

Parser de modelos Parser de propiedades

CTMCMDP

Kernel PRISM

PRISM

Figura 8.1: Arquitectura de PRISM
8.2. Lenguaje de PRISM

PRISM permite especificar diferentes tipos de modelos como ser MDP,CTMC y DTMC. Solo veremos los modelos MDP, que son el tipo de mode-los que estamos interesados en analizar.Un modelo en PRISM está dado por un conjunto de módulos M1, . . . ,Mndonde cada módulo esta compuesto por un par (Vi, Ci), donde Vi es el conjunto devariables del módulo y Ci es un conjunto de comandos. Las variables del sistemaestán dadas por Var = Vglobal ∪
⋃
Vi, donde Vglobal son las variables globalesque posee el sistema. Las variables pueden ser de tipo booleano y entero aco-
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global v: [0..2] init 0

module M1
b1: bool init false
v1: [0..2] init 0
[] p = q -> (v’ = 1);
[a] v1 < 2 -> 0.5 : (v1 ’=v1+1) + 0.5: (b1’ = !b1);
endmodule

module M2
b2: bool init false
v2: [0..2] init 0
[] v < 2 -> 0.5 : (v’=v+1) & (v2 ’=v1) + 0.5 (b2 ’=true);
[a] true -> (b2’ = !b2);
endmodule Listing 8.1: Ejemplo de modelo PRISM
tado. Los comandos pueden verse como estructuras (a, g, (λ1, u1), . . . , (λm, um))donde:

a es una etiqueta de sincronización. Existe una etiqueta especial quedenotaremos con ε, que indica que el comando es interno al módulo y porlo tanto no admite sincronización.
g es una guarda que indica en que estados está habilitado el comando.
cada ui es una actualización de variables que define el nuevo estadoalcanzado. Tiene la forma (v1 = expr1) ∧ . . . ∧ (vm = exprm) donde lasvariables vj son locales al módulo o, si la etiqueta es ε, puede ser tambiénvariables globales. Cada exprj es una expresión booleana o aritmética,dependiendo del tipo de vj .Cada λi indica cual es la probabilidad de actualizar el estado de acuerdoa ui. Por consiguiente se requiere que ∑i lambdai = 1.

La figura 8.1 muestra un simple modelo en notación PRISM. Allí se observaun sistema compuesto de dos módulos M1 y M2, donde cada un posee dosvariables, uno de tipo booleano y otro de tipo entero. Además existe una variableglobal v de tipo entero. Además, cada módulo posee una acción local y unaacción que se sincroniza a través de la etiqueta a.
8.3. Modelos de PRISM

Damos a continuación la semántica del lenguaje de PRISM en nuestrosmodelos. Sea m un módulo, Vm,local las variables locales de m, Vm,global las
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variables globales que aparecen sintácticamente en m, Cm los comandos de my Labm las etiquetas de los comandos que aparecen en Cm. El átomo asociadoa m, Am, está dado por la 4-upla (V , LV , Act, enabled) donde:
V =Vm,local ∪ Vm,global
L =Labm ∪ {εm}

Por cada comando (a, g, (λ1, u1), . . . , (λm, um)) ∈ C definimos la acción (a′, c)donde a′ es igual a a si a 6= ε y es igual a εm en caso contrario. Por otro lado
c esta definida por:

c(s, s′) ={λi si s′ = ui(s)0 cc
(8.1)

La función enabled esta dada por:
(a′, c) ∈ enabled(s)⇔ g(s)

Notar que la condición 2.5 se satisface ya que las acciones que puedensincronizar solo pueden modificar variables locales al módulo.
8.4. Variables, BDDs y heurísticas

PRISM utiliza varios BDDs para representar al sistema, aquí analizaremosaquellos que pertenecen al motor híbrido y que además son utilizados por lareducción de orden parcial. También analizaremos como se codifican los estadosy el orden con que son almacenadas en los BDDs.En los distintos BDDs necesitaremos almacenar estados, etiquetas y tran-siciones. Para ello se necesitarán definir distintos tipos grupos de variables. Elprimer grupo de variables corresponde a los estados. Para codificar los estadosse utiliza un enfoque similar al que presentamos en la sección 7.7.1. Necesitamosademás un segundo grupo de variables para representar estados que correspon-derían a la poscondición de las transiciones. Las etiquetas de las acciones seimplementan utilizando una variable por cada una de ellas. Además las etique-tas pueden dar lugar a no-determinismo interno (i.e. la misma etiqueta para dosacciones distintas habilitadas) por lo que se necesitarán variables extras paraimplementar este no-determinismo.
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Como vimos en la sección 7.4 el orden de las variables tiene un alto impactoen el tamaño de los BDDs, por lo que PRISM posee ciertas heurísticas para elordenado de las variables. La forma en que se ordenan las variables en el motorhíbrido es la siguiente. Primero se colocan las variables correspondientes a lasetiquetas, luego las variables correspondientes a las elecciones no determin-istas y finalmente las variables que codifican los estados. Como los estados secodifican dos veces, dichas variables están intercaladas, esto permite una granreducción en los BDDs debido a la correlación entre las variables.Las principales funciones codificadas en PRISM son las siguientes:
init(s) esta función indica si s es el estado inicial.
trans(s, a, c, s′) esta función representa las funciones de transiciones del MDP,esto es la probabilidad de ir del estado s, al estado s′ usando la acción

a de las cuales se utiliza la elección no determinista c.
trans01(s, a, c, s′) esta función es similar a la anterior, indica si existe una tran-sición en el MDP de s a s′ usando la acción a y la elección probabilista

c.
reach(s) indica si s es un estado alcanzable desde el estado inicial.



60 PRISM



Capítulo 9

Implementación

En este capítulos revisamos la arquitectura de PRISM incorporando reduc-ción de orden parcial y explicamos detalles de como fueron implementados losnuevos heurísticas presentadas en el capítulo 6.
9.1. Nueva arquitectura

El principal cambio que se realizó fue la introducción de una nueva clase
POR_NondetModel que hereda de la clase NondetModel. Esta nueva clase seencarga de generar un modelo reducido cada vez que se realiza una verificaciónde una fórmula LTL\X.En la arquitectura original de PRISM los modelos no tenían acceso a laspropiedades que se querían verificar. Ya que para realizar la reducción se re-quiere modificar el modelo en base a la propiedad a verificar, se añadió elmétodo setExpression que sirve para pasar una propiedad al modelo.En la figura 9.1 se puede apreciar la nueva arquitectura de PRISM.
9.2. Nuevas variables

Para poder implementar POR fue necesario introducir nuevas variables enlos BDDs. Por ejemplo, la relación de dependencia es una relación entre ac-ciones. Entonces, para poder representarla como BDDs es necesario un segundojuego de variables para representar etiquetas. Por motivos similares se añadieronnuevas variables para representar un tercer conjunto de estados. Dado que losconjuntos amples se representa como conjunto de módulos, es necesario poderidentificar módulos como BDDs, por lo que introducimos una nueva variable porcada módulo. La forma de representar los conjuntos de módulos es la misma quepresentamos en 7.7.2.
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MTBDD SparseHybrid

Resultados

Espeficicacionde laspropiedades
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Figura 9.1: Nueva arquitectura de PRISM
9.3. Nueva matriz de transiciones

Para la realización de POR no es importante conocer cual es la probabilidadde ir de un estado a otro, solo es importante saber si la probabilidad es nula ono. Cuando PRISM construye el BDD de las transiciones realizo optimizacionesde manera de minimizar la cantidad de variables asociadas al no-determinismo.Tal optimización resulta que no haya una correlación entre los valores de lasvariables de no-determinismo y las acciones de los módulos. Por consiguientees imposible identificar la idea de “acción” en los BDDs. En este sentido, so-
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breaproximaremos la idea de acción con la de etiqueta. Esta sobreaproximaciónno tiene impacto negativo en nuestra técnica dado que las variables de no-determinismo sólo tienen sentido para diferenciar acciones con la misma etique-ta y las acciones con las mismas etiquetas son de todas maneras dependientesentre sí.Definimos entonces una nueva función de transición de estados detT rans01(s, a, s′)que indica que existe alguna acción cuya etiqueta es a y que va del estado s a
s′ con probabilidad no nula. Esta nueva matriz de transición puede ser imple-mentada usando BDDs de la siguiente forma:

detT rans01(s, a, s′) .= ∃c : trans01(s, a, c, s′)
9.4. Dependencia e invisibilidad

Tanto la relación de dependencia como la de invisibilidad se obtienen ha-ciendo un análisis sintáctico sobre los modelos PRISM teniendo en cuenta lapropiedad bajo análisis. Para ello sólo es necesario considerar las ocurrenciasde las variable. En el caso de la dependencia, también es necesario tener encuenta cuando las variables son de lectura y escritura. Esto es fácil de obtenerdado que en el texto, las variables de escritura aparecen primadas y las delectura no. Por ejemplo si consideramos la acción:
[a] x != y -> 0.5: (x’=i-j) + 0.5 (x’= z)

la única acción escrita es x mientras que las variables leídas son x, y y z.El BDD que implementa la relación de dependencia es dependent(a, b),mientras que la relación de invisibilidad es implementada por invisible(a).
9.5. La relación Involved

La relación involved indica cuales son los módulos que sincronizan con unadeterminada etiqueta de sincronización, es decir que involved(a,m) indica queexiste una acción en el módulo m cuya etiqueta es a. Este BDD al igual que lasrelaciones dependent e invisible se obtienen de manera sintáctica, observandolas etiquetas que usan los diferentes módulos.Se implementaron dos variaciones de esta relación: localInvolved(a,M) queindica que la etiqueta a solo sincroniza con módulos que están en el conjunto
M . Este BDD se puede definir de la siguiente manera:
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localInvolved(a,M) .=∨
M

(M = M) ∧ (∀m : involved(a,m) =⇒ m ∈ M)
La otra relación verifica si algún módulo de M manipula la etiqueta a:

someLocalInvolved(a,M) .= ∃m ∈ M : involved(a,m)
9.6. Relaciones de habilitación

El cálculo del sistema reducido depende directamente de las distintas rela-ciones de habilitación que vimos en el capítulo 6. globalEnabled(s, a) indicasi existe una acción con etiqueta a que esta habilitada en el estado s:
globalEnabled(s, a) .= ∃s′ : detT rans01(s, a, s′)

localEnabled(s, a,M) indica si alguna acción con etiqueta a esta habil-itada en el estado s y además que dicha etiqueta solo puede sincronizarsecon módulos que están en M . De forma similar vamos a definir la relación
someLocalEnabled(s, a,M) donde se permite que a pueda sincronizar conmódulos que no están en M . Las definiciones de estas funciones son:

localEnabled(s, a,M) .= globalEnabled(s, a) ∧ localInvolved(a,M)
someLocalEnabled(s, a,M) .= globalEnabled(s, a) ∧ someLocalInvolved(a,M)

Finalmente, la relación moduleEnabled(s,M) que indica que alguno de losmódulos de M tiene alguna acción habilitada y todas las acciones habilitadaspor los módulos son locales. La forma que se implemento esta función es:
moduleEnabled(s,M) .=∃a : localEnabled(s, a,M)∧(

∀a : someLocalEnabled(s, a,M) =⇒ localEnabled(s, a,M))
9.7. Alcanzabilidad local

En esta sección reportaremos como implementamos alcanzabilidad local so-bre BDDs.
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Recordemos que W B
A definida en la sección 6.8, contiene todas las variablesque son escritas por acciones que no sincronicen con A ni con ninguna acciónde los átomos que pertenecían a A. W B

A puede adaptarse a módulos (en lugarde átomos) y puede obtenerse por simple análisis sintáctico de los modelosPRISM. de manera semejante a como obtuvimos la relación dependent (versección 9.4).La función de transición de estados locales, localT rans01(s, a, t, m,M) queindica que existe un camino de s a t donde se ejecuta sólo una vez una acciónetiquetada con a, a no es etiqueta de ningún módulo de M , y además puedenocurrir acciones que no sean ni de m ni de ningún módulo en M , localT rans01se define como sigue:
localT rans01(s, a, t, m,M) .=∃s′, t′ : detT rans01(s|V\WM

m
⊕ s′|WM

m
, a, t|V\WM

m
⊕ t′|WM

m
)La relación localReach(s, t, m,M) se obtiene como la convergencia de lasiguiente iteración (notar que termina debido a la finitud del espacio de estados):

localReach0(s, t, m,M) .= (s|V \WM
m = s|V \WM

m )
localReachi+1(s, t, m,M) .= localReachi(s, t, m,M)∨

∃s′a, localReachi(s, s′, m,M) ∧ localT rans01(s′, a, t, m,M)
Notar que la relación localReachi(s, t, m,M) indica que existe puede existirun camino de s a t donde se realizan a lo sumo i acciones de m y no se realizaninguna acción de algún módulo en M .

9.8. Conjuntos persistentes
Los conjuntos persistentes pueden verse como conjuntos candidatos a serample. De hecho son como conjuntos ample que no necesariamente satisfacenla propiedad A4. Precisamente por esto pueden calcularse antes de construir elsistema reducido. La relación persistenSet se define de la siguiente manera:

persistentSet(s,M) .=moduleEnabled(s,M)∧(
∀s′, a, b : localReach(s, s′,M) ∧ localEnabled(s, a,M)∧
¬localEnabled(s, b,M) ∧ globalEnabled(s′, b)=⇒ invisible(a) ∧ ¬dependent(a, b)∧
¬someLocalInvolved(b,M))
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9.9. Ample set
Finalmente, reportamos la construcción del sistema reducido. Este está definidopor la relación ampleSet(s,M), que indica que las acciones habilitadas en elestado s son las acciones habilitadas del sistema original y que pertenecen a losmódulos en el conjunto M . El espacio de estados alcanzables estará definido porla relación reach que se construirá conjuntamente con la relación ampleSet.Estas dos relaciones se obtienen como un punto fijo y cuyas iteraciones se de-finen debajo por medio de las operaciones ampleSeti y reachi. El subíndice iindica la i-ésima iteración en el algoritmo BFS. Adicionalmente, se definen lasrelaciones newReachi(s) y reachNewStatei(s,M). La relación newReachirepresenta a todos los estados alcanzables en el sistema reducido que en la

i-ésima iteración del algoritmo BFS no tienen definido aún el conjunto ample.Esta relación se define de la siguiente manera:
newReach0(s) .= init(s)

newReachi+1(s) .= ∃s, a,M :(ampleSeti(s,M) ∧ localEnabled(s, a,M)∧
detT rans01(s, a, s) ∧ ¬reachi(s))Utilizando la relación newReachi se construye la relación de estados al-canzables como sigue:

reach0(s) .= init(s)
reachi+1(s) .= reachi(s) ∨ newReachi+1(s)La relación reachNewStatei es la encargada de verificar la condición A4.

reachNewStatei(s,M) indica que todas las acciones que pertenecen a algunode los módulos de M posee una elección probabilista que va del estado s a unestado no alcanzado por el algoritmo BFS en la iteración i-ésima. La relación
reachNewStatei esta definido por:
reachNewStatei(s,M) .= ∀a, c : [ localEnabled(s, a,M) ∧ (∃s′ : trans01(s, a, c, s′)) =⇒

∃s′ : trans01(s, a, c, s′) ∧ ¬reachi(s′)]Notar que dado una etiqueta a pueden existir más de una acción habilitada en sque posea dicha etiqueta. Recordar que las acciones habilitadas en el estado sestán identificadas por su etiqueta de sincronización y una valuación particularde las variables de no-determinismo (que están representadas por c).
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Para construir el ample set se establece un orden en el conjunto de módulos
M0 < M1 . . . < M2n−1 de manera tal que |Mi| ≤ Mj si i < j . Notar que M0es el conjunto vacío y M2n−1 es el conjunto conformado por todos los átomos.
ampleSeti(s,Mj ) indica que Mj es el menor de los j tal que conforma unconjunto ample válido. Es decir, si s es un estado alcanzado por una iteraciónanterior, Mj es el ample definido con anterioridad y si s pertenece a newReachi
Mj es el menor de los conjuntos persistentes de s tal que todas las accionesalcanzan un estado no visitado. Para calcular el mínimo de los Mj se utilizaun nuevo conjunto de relaciones ampleSeti,j . Si k ≤ j y s ∈ newReachientonces ampleSeti,j (s,Mk ) es válido si Mk es efectivamente el mínimo conjuntode módulos que es un ample set válido en la iteración i-ésima. Las relaciones
ampleSeti y ampleSeti,j se definen como:
ampleSet0,0(s,M), .= 0
ampleSeti+1,0(s,M) .=ampleSeti(s,M)
ampleSeti,j+1(s,M) .=ampleSeti,j (s,M)∨((M = Mj+1) ∧ ¬∃M : ampleSeti,j (s,M)∧

newReachi(s) ∧ persistentSet(s,M) ∧ reachNewStatei(s.M))
ampleSeti,2n−1(s,M) .=ampleSeti,2n−2(s,M) ∨ ((M = M2n−1) ∧ ∃M : ¬ampleSeti,2n−2(s,M))

ampleSeti(s,M) .=ampleSeti,2n−1(s,M)
Notar que el conjunto vacío de módulos (i.e. M0) no puede ser nunca un ampleválido ya que viola la condición A1. Adicionalmente el conjunto de todos losmódulos (i.e. M2n−1) es siempre un ample válido ya que es el conjunto de todaslas acciones habilitadas. Observar que tomar el menor conjunto de módulos quees un ample válido, no garantiza que el ample que representa sea minimal.
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Capítulo 10

Casos de estudio

En este capítulo se presentan diferentes casos de estudios que fueron anal-izados para comprobar el poder de la reducción de orden parcial presentada enel capítulo 5, para los sistemas que utilizan solo schedulers fuertemente dis-tribuidos. Los datos a medir fueron el tiempo empleado, la cantidad de memoriay la tasa de reducción. En forma comparativa realizamos el chequeo en los sis-temas sin realizar ninguna reducción, así como también reduciendo de acuerdoa A1-A4 y A1-A5.Todos los casos de estudios fueron ejecutados en un Opteron 8212 (dual core)con 128 GB de RAM utilizando Ubuntu 8.04.3. En los experimentos realizados semidió la reducción obtenida mediante la aplicación del algoritmos de reducciónde orden parcial, Para ello se tomó el cociente entre la cantidad de estadosalcanzados por el sistema reducido y la cantidad de estados alcanzables por elsistema original. También se midió la performance tanto en tiempo como es eluso de la memoria. Los tiempos totales de ejecución fueron medidos medianteel comando time. Además se midió el tiempo empleado en la reducción. Lamemoria utilizada fue medida mediante la cantidad máxima de memoria físicaRAM utilizada por el proceso. Dicho dato fue obtenido de la variable VmHWMque se encuentra en el archivo /proc/pid/status. Adicionalmente se obtuvola memoria utilizada por los MTBDDs y los vectores de iteración utilizadosdurante los cálculos numéricos.
10.1. Criptógrafos comensales

El problema de los criptógrafos comensales fue introducida por David Chaumen 1988 [11]. El problema consiste en tres amigos criptógrafos empleados de laNSA1 que van a comer a un restaurante. Al final de la velada es sabido que
1National Security Agency, es la agencia de seguridad de EE.UU.
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1 mdp23 // cantidad de criptografos4 const int N = 3;56 // identidad de los criptografos7 const int p1 = 1;8 const int p2 = 2;9 const int p3 = 3;1011 // indica cual criptografo paga , 0 indica que es la NSA12 global pay : [0..N];1314 module crypt115 coin1 : [0..2]; // valor de la moneda16 s1 : [0..1]; // indica si finaliza o no17 agree1 : [0..1]; // lo que dice el criptografo1819 // se arroja la moneda20 [] coin1=0 -> 0.5 : (coin1 ’=1) + 0.5 : (coin1 ’=2);2122 // las monedas coinciden y el criptografo no paga23 [] s1=0 & coin1 >0 & coin2 >0 & coin1=coin2 & (pay!=p1) -> (s1 ’=1) &
(agree1 ’=1);2425 // las monedas difieren y el criptografo no paga26 [] s1=0 & coin1 >0 & coin2 >0 & !(coin1=coin2) & (pay!=p1) -> (s1 ’=1);2728 // las monedas coinciden y el criptogafo paga29 [] s1=0 & coin1 >0 & coin2 >0 & coin1=coin2 & (pay=p1) -> (s1 ’=1);3031 // las monedas difieren y el criptografo paga32 [] s1=0 & coin1 >0 & coin2 >0 & !(coin1=coin2) & (pay=p1) -> (s1 ’=1) &
(agree1 ’=1);3334 [done] s1=1 -> true;35 endmodule3637 // los demas criptografos construidos por renombramiento38 module crypt2 = crypt1 [ coin1=coin2 , s1=s2, agree1=agree2 , p1=p2,

coin2=coin3 ] endmodule39 module crypt3 = crypt1 [ coin1=coin3 , s1=s3, agree1=agree3 , p1=p3,
coin2=coin1 ] endmoduleListing 10.1: Criptógrafos comensales en PRISM

alguno de los comensales pagó por la cena, ó que el pago fue efectuado por laNSA. Los comensales deben saber si la comida fue pagada por la NSA o no, detal manera que si la NSA no pagó no se sepa cual de los criptógrafos lo hizo.La solución propuesta por Chaum consiste en que cada uno de los criptógrafosarroje una moneda justa y que se la muestre al comensal que se encuentra asu derecha. Luego cada uno de los criptógrafos dice en voz alta si su moneday la de su vecino de la izquierda coinciden o no, excepto que el criptógrafohaya efectivamente pagado la cuenta, en cuyo caso dice lo contrario. La forma
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Modelo Sin reducir Reducido
n total POR total7 4s 1s 4s8 14s 4s 11s9 1m1s 5s 23s10 4m56s 8s 1m20s11 31m37s 14s 5m59sCuadro 10.1: Comparación del tiempo empleado en los criptógrafos comensales

de determinar si la NSA pagó la cuenta es contar el número de coincidenciasy ver que son impares. En caso de ser par alguno de los criptógrafos pagó lacomida.Para ver que este protocolo realmente no revela información basta analizaralguno de los criptógrafos que no haya pagado la cuenta y que desea inferircual de los otros dos fue. Notar que cuando paga la NSA no hay nada quedescubrir y en el caso del criptógrafo que pago, él sabe quién fue. Veamos losdos casos posibles, el primero es cuando el criptógrafo ve que ambas monedasson iguales. Como no pagó la NSA, el numero de diferencias es impar, luegouno de sus vecinos dijo que las monedas coincidían y el otro dijo que erandiferentes. Si la moneda que el criptógrafo no ve es igual a las que observó, elque dijo que eran diferentes es el que pagó. Mientras que, si dicha moneda esdiferente, el que pagó fue el otro vecino. Debido a que la moneda es justa, ambasposibilidades tienen la misma chance de ocurrir, por lo que el criptógrafo nopuede inferir cual de sus vecinos pagó. El segundo caso es cuando las monedasque observa el criptógrafo son diferentes, luego los otros dos criptógrafos dicenlo mismo, pero de forma similar al caso anterior dependiendo de la moneda queesta oculta, es el criptógrafo que pagó.Este protocolo puede ser extendido a más de tres criptógrafos, el resultadode anonadad se sigue cumpliendo, lo único que para saber si la NSA pagóhay que ver que la cantidad de coincidencias tenga la misma paridad que lacantidad de criptógrafos. En la figura 10.1 se puede observar la implementaciónde este protocolo en PRISM. La propiedad a analizar son:
Pmin=? [ F s1=1&s2=1&s3=1 & outcome = 0]
Pmax=? [ F s1=1&s2=1&s3=1 & outcome = 0]Si se analiza el modelo se puede ver que las únicas acciones que sonvisibles son las que realizan el lanzamiento de las monedas. Además dichas ac-ciones son independientes. Por lo tanto, toda la reducciones posibles pueden serobtenidas tomando amples unitarios. En nuestros experimentos pudimos com-probar lo anterior. La reducción obtenida utilizando amples arbitrarios fue lamisma que utilizando sólo amples unitarios. En las tablas 10.1, 10.1 y 10.1 sepueden observar los resultados experimentales obtenidos. Primero notar que el
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Modelo Sin reducir Reducido
n vectores RAM vectores RAM7 11MB 593MB 4MB 613MB8 46MB 632MB 21MB 646MB9 199MB 797MB 66MB 705MB10 977MB 1.55GB 264MB 948MB11 4.75GB 5.38GB 1.12GB 1.83GBCuadro 10.2: Comparación del uso de la memoria en los criptógrafos comensales

Modelo Reducciones
n % estados % vectores % RAM % tiempo7 40.18 38.21 103.32 100.008 35.10 46.00 102.22 78.579 30.72 33.51 88.53 37.7010 26.91 27.02 59.56 27.0311 23.58 23.61 33.94 18.92Cuadro 10.3: Reducciones hechas en los criptógrafos comensales

tiempo empleado en la reducción es cada vez menor a medida que el tamañode los modelos crece. Para los casos más grandes, cuando n vale 10 y 11, eltiempo empleado en la reducción es inferior al 10 % del tiempo total. En segundolugar notar la similitud que existe entre la tasa de reducción de estados y laproporción entre los tamaños de los vectores utilizados por el motor híbrido. Sinembargo, notar que esto no sucede con la máxima cantidad de memoria utilizadapor el proceso. Para los modelos pequeños el uso de memoria RAM es similar,mientras que en modelos más grandes se nota una reducción apreciable. La nocorrelación entre la proporción de estados y la proporción de la memoria RAMse debe a la memoria adicional que se requiere para construir los BDDs dePOR.
10.2. Binary Exponential Backoff

El algoritmo de binary exponential backoff es utilizado en el protocoloCSMA/CD (Carrier Sense Multiple Access with Collision Detection) está es-tandarizado en la norma IEEE 802.3, también conocida como Ethernet. Este algo-ritmo es usado para resolver las colisiones que pueden ocurrir en un canal com-partido donde varios hosts intentan enviar información de manera simultánea. Eltiempo esta dividido en intervalos. Cuando un host quiere transmitir un mensajeescucha la línea hasta que esta se desocupa y luego envía su mensaje. Si elhost detecta que hubo una colisión con otro mensaje espera cero o un intervalode tiempo con probabilidad 12 antes de transmitir nuevamente. Si nuevamenteocurre una colisión espero 0,1,2, ó 3 intervalos de tiempo con probabilidad 14antes de volver a intentar transmitir. El protocolo continua trabajando de esta
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Modelo Sin reducir A1-A5 A1-A4
h/N/2K total POR total POR total4 / 3 / 4 1m19s 14s 1m9s 23s 1m16s5 / 3 / 4 14m35s 42s 6m56s 1m32s 7m0s6 / 3 / 4 5h10m 2m11s 1h9m 6m19s 49m13s4 / 3 / 8 3m55s 20s 3m20s 26s 2m25s5 / 3 / 8 1h31m 55s 27m12s 2m9s 22m6s6 / 3 / 8 - 3m9s 9h38m 8m46s 5h57mCuadro 10.4: Comparación del tiempo empleado en Binary Exponential Backoff

Modelo Sin reducir A1-A5 A1-A4
h/N/2K vectores RAM vectores RAM vectores RAM4 / 3 / 4 25MB 666MB 14MB 714MB 10MB 754MB5 / 3 / 4 367MB 1.22GB 99MB 1008MB 73MB 1.29GB6 / 3 / 4 8.71GB 10.09GB 976MB 2.29GB 593MB 3.31GB4 / 3 / 8 93MB 865MB 51MB 807MB 36MB 870MB5 / 3 / 8 2.85GB 4.07GB 509MB 1.63GB 330MB 1.92GB6 / 3 / 8 - - 8.64GB 10.40GB 5.24GB 9.25GBCuadro 10.5: Comparación del uso de la memoria de Binary Exponential Backoff

manera. Es decir en la colisión i-ésima espera entre 0 y 2i − 1 intervalos conprobabilidad 12i para cada intervalo. Esto ocurre hasta la colisión numero K , apartir de la cual en las sucesivas colisiones se espera entre 0 y 2K−1 intervalosde tiempo con probabilidad 12K . Si ocurren más de N colisiones con K ≤ N elhost aborta la transmisión. En la figura 10.2 se puede ver como modelamos esteprotocolo en PRISM. Las propiedades que analizamos son la probabilidad deque alguno de los host consiga enviar su mensaje satisfactoriamente y la prob-abilidad de que alguno de los host aborte la transmisión. Estas propiedadespueden ser expresadas utilizando LTL de la siguiente manera:
F sc
F gu

La reducción observada cuando se permitían ample sets de tamaño acotadoera siempre la misma que cuando se permitían amples unitarios. Debido a estosólo mostraremos los resultados para cuando los amples son unitarios y paracuando los amples son arbitrariamente grandes. Si bien el ample set unitariono es equivalente a comprobar A1-A5, en este caso es equivalente, ya que noexiste no determinismo interno en los módulos. En este caso de estudio se puedeapreciar la utilidad de considerar amples arbitrarios y no solo amples unitario.En las tablas 10.2, 10.2 y 10.2 se encuentran los resultados experimentalesrealizados. Al igual que con los igual que con los criptógrafos comensales eltiempo utilizado en la reducción de orden parcial se vuelve despreciable cuandolos modelos se hacen más grandes. Sin embargo la reducción obtenida en los
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Modelo A1-A5 A1-A4
h/N/2K % estados % vectores % RAM % tiempo % estados % vectores % RAM % tiempo4 / 3 / 4 36.07 55.29 107.17 87.34 23.79 39.36 113.18 96.205 / 3 / 4 19.85 27.01 80.85 47.54 12.19 20.01 105.60 48.006 / 3 / 4 10.35 10.95 22.65 22.48 6.09 6.66 32.82 15.864 / 3 / 8 30.24 55.21 93.30 85.11 20.01 38.70 100.61 61.705 / 3 / 8 16.09 17.47 40.14 29.78 10.04 11.33 47.03 24.206 / 3 / 8 8.18 - - - 4.93 - - -Cuadro 10.6: Reducciones hechas en Binary Exponential Backoff

estados no es similar a la reducción obtenida en los vectores. Aunque en loscasos 6/3/4 y 5/3/8 las reducciones son muy similares. Observar que el tiempoutilizado en la reducción con A1-A4 es menor que el tiempo empleado con
A1-A4. Cabe aclarar que A1-A4 requiere analizar una cantidad exponencialde amples posibles. En cuanto a la memoria utilizada, la reducción con A1-A5necesita levemente menos memoria que las reducciones con A1-A4. Sin embargoen el caso 6/3/8, A1-A4 utiliza menos memoria. No se obtuvieron resultados parael modelo 6/3/8 cuando no se realiza POR. Esto es debido a que el procesonecesitaba más de 32GB de memoria (la cota máxima que se le asignó a cadaproceso),
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1 const int H = 3; // nunero hosts2 const int N ; // N = cantidad maxima de intentos antes de abortar3 const int K ; // sqrt(K) = cantidad maxima de slots para esperar45 global cr : [0..H+1]; // chan_req6 global ls : bool ; // line_seized_flag7 global gu : bool ; // gave_up_flag89 module clock10 pc : [0..5] ;11 // 0 start12 // 1 begin_slot13 // 2 mid_slot14 // 3 reset15 // 4 end_slot1617 [] (pc=0) -> (pc ’=1) ;18 [tick] (pc=1) -> (pc ’=2) ;19 [tack] (pc=2) -> (pc ’=3) ;20 [] (pc=3) -> (cr ’=0) & (pc ’=4) ;21 [tock] (pc=4) -> (pc ’=0) ;22 endmodule2324 module Host125 p1 : [0..7] ;26 // 0 wait_tick27 // 1 init_cycle28 // 2 check_collision29 // 3 process_collision30 // 4 wait_tack31 // 5 wait_tock32 // 6 line_seized33 // 7 gave_up34 na1 : [0..N]; // nr_attempts35 ev1 : [0..K]; // exp_val36 ax1 : [0..K]; // aux_exp37 wt1 : [0..K]; // slots_to_wait3839 // Begining of the slot: try to seize the line or just wait.40 // Esperar por el slot41 [tick] (p1=0) & (wt1 >0) -> (p1 ’=4) & (wt1 ’=wt1 -1) ;42 // Intentar tomar la linea43 [] (p1=0) & (wt1=0) & (cr<H+1) -> (p1 ’=1) & (cr ’=cr+1) ;44 [tick] (p1=1) -> (p1 ’=2) ;45 // Linea tomada46 [] (p1=2) & (cr=1) -> (p1 ’=6) & (ls ’=true) ;47 // Se alcanzo el maximo numero de coliciones48 [] (p1=2) & (cr >1) & (na1 >=N) -> (p1 ’=7) & (gu ’=true) ;49 // No se pudo tomar la linea50 [] (p1=2) & (cr >1) & (na1 <N) -> (p1 ’=3) & (na1 ’=na1+1) & (ax1 ’=1) &
(wt1 ’=0) ;51 // Se elige un numero al azar de intervalos52 [] (p1=3) & (ax1 >=ev1) & (ev1 >=K) -> (p1 ’=4) ;53 [] (p1=3) & (ax1 >=ev1) & (2*ev1 <=K) -> (p1 ’=4) & (ev1 ’=2* ev1) ;54 [] (p1=3) & (ax1 <ev1) & (2*ax1 <=K) & (wt1+ax1 <=K) -> 0.5 :
(p1 ’=3)&(ax1 ’=2* ax1) + 0.5 : (p1 ’=3)&(wt1 ’=wt1+ax1)&(ax1 ’=2* ax1) ;55 [tack] (p1=4) -> (p1 ’=5) ;56 [tock] (p1=5) -> (p1 ’=0) ;57 // Linea tomada58 [] (p1=6) -> (p1 ’=6) ;59 // Transmision abortada60 [] (p1=7) -> (p1 ’=7) ;61 endmodule6263 module Host2 = Host1 [ p1=p2 , na1=na2 , ev1=ev2 , ax1=ax2 , wt1=wt2 ] endmodule64 module Host3 = Host1 [ p1=p3 , na1=na3 , ev1=ev3 , ax1=ax3 , wt1=wt3 ] endmoduleListing 10.2: Binary Exponential Backoff en PRISM
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Capítulo 11

Conclusiones

En el marco del presente trabajo hemos realizado una revisión de las difer-entes técnicas de reducción de orden parcial en sistemas no-probabilistas yprobabilistas. Aunque nos centramos en sistemas probabilistas que pueden sermodelados como MDPs, especialmente en aquellos cuyos schedulers son fuerte-mente distribuidos.Analizamos las diferentes heurísticas existentes. En el caso de la heurísticade A4 se realizó un refinamiento de la heurística de BFS para el caso no-probabilista. Si bien las heurísticas basadas en BFS detectan erróneamenteciclos, nuestra heurística permite eliminar casos donde incluso las técnicas deDFS observan falsas componentes terminales. La heurística de A3 presentadaen este trabajo es similar a la heurística implementada en LiQuor. La principaldiferencia es que nuestro algoritmo considera el comportamiento del sistema ensu conjunto y no el comportamiento individual de los átomos.La técnica de reducción de orden parcial se implementó edentro del modelchecker simbólico PRISM, Nuestra implementación es compatible con la com-probación de fórmulas LTL desarrollada en [7], así como también con la par-alelización de los cálculos numéricos (trabajo que se está realizando actual-mente). En general nuestra técnica no presenta conflicto con ninguna mejoraque no modifique los MTBDDs ni que utilice la estructura sintáctica de losmodelos.Se realizaron pruebas en diferentes sistemas distribuidos. Los casos de es-tudios presentes en este trabajo muestran la utilidad de la reducción de ordenparcial. También se observa que eliminar la condición A5 puede permitir mejoresreducciones. Sin embargo POR no es una técnica que logrará reducciones im-portantes en todo tipo de modelos, sino para aquellos sistemas distribuidoscuyos nodos posean una gran independencia. Para ciertos modelos la reduc-ción es casi nula, o el taza de reducción no es suficiente para contrarrestar eltiempo y el uso de recursos que utiliza POR. Para los modelos que presentan
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una independencia considerable se han observado, sin embargo, que la técnicaobtiene sistemas reducidos pequeños. La reducción en dichos sistemas permitióuna redución considerable en el tiempo de model checking.Los cambios introducidos introducidos en PRISM para permitir POR puedenser añadido en futuras versiones oficiales del model checker.
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