VYSOKE UCENIi TECHNICKE V BRNE

BRNO UNIVERSITY OF TECHNOLOGY

FAKULTA INFORMACGNICH TECHNOLOGI
USTAV INTELIGENTNICH SYSTEMU

FACULTY OF INFORMATION TECHNOLOGY
DEPARTMENT OF INTELLIGENT SYSTEMS

MODEL CHECKING NEKONECNE STAVOVYCH
SYSTEMU ZALOZENY NA INFERENCI JAZYKU

DIPLOMOVA PRACE
MASTER’S THESIS

AUTOR PRACE Bc. PAVEL ROZEHNAL
AUTHOR

BRNO 2007



VYSOKE UCENIi TECHNICKE V BRNE

BRNO UNIVERSITY OF TECHNOLOGY

NN

FAKULTA INFORMACGNICH TECHNOLOGI
USTAV INTELIGENTNICH SYSTEMU

FACULTY OF INFORMATION TECHNOLOGY
fll DEPARTMENT OF INTELLIGENT SYSTEMS

MODEL CHECKING NEKONECNE STAVOVYCH
SYSTEMU ZALOZENY NA INFERENCI JAZYKU

MODEL CHECKING INFINITE STATE SYSTEMS BASED ON INFERENCE LANGUAGES

DIPLOMOVA PRACE
MASTER’S THESIS

AUTOR PRACE Bc. PAVEL ROZEHNAL
AUTHOR

VEDOUCI PRACE Ing. TOMAS VOJNAR, Ph.D.
SUPERVISOR

BRNO 2007



Abstrakt

Reguldarni model checking je metoda pro verfikaci nekone¢né stavovych systému. Je zaloZzena
na kédovani jejich konfigurace jako slov nad kone¢nou abecedou, mnoziny konfiguraci jako
koneéného automatu a pfechodu jako koneénych transduceru. Je zde predstaven novy
pristup k reguldrnimu model checkingu zalozeny na odvozovani regularnich jazyku. Me-
toda je zalozena na prozkoumdvani nekoneéné stavového systému, jehoz chovani muze byt
modelovano pouzitim transducert, které zachovavaji délku fetézct a jejich aplikaci je mozné
ziskat vSechny dosazitelné konfigurace systému. NaSe metoda regularniho model checkingu
je zalozena na odvozovani regularnich jazykt pomoci algoritmu Angluin, ktery je pouzit
pro nalezeni vhodného invariantu (nadaproximace), ktery je schopen zodpovedét otdzku
zachovani ¢i poruSeni néjaké vlastnosti. Je zde také uveden tvod do teorie koneénych au-
tomatt, model checkingu, SAT problému a popis Angluinova a Biermanova algoritmu pro
uceni koneénych automatu.

Klicova slova

Koneény automat, Angluin L* algoritmus, Biermanuv algoritmus, model checking, regularni
model checking, formalni verifikace

Abstract

Regular model checking is a method for verifying infinite-state systems based on coding
their configurations as words over a finite alphabet, sets of configurations as finite auto-
mata, and transitions as finite transducers. We implement regular model checking using
inference of regular languages. The method builds upon the observations that for infinite-
state systems whose behavior can be modeled using length-preserving transducers, there is
a finite computation for obtaining all reachable configurations. Our new approach to regular
model checking via inference of regular languages is based on the Angluin’s L* algorithm
that is used for finding out an invariant which can answer our question whether the system
satisfies some property. We also provide an intro to the theory of finite automata, model
checking, SAT solving and Anguin’s L* and Bierman algorithm of learning finite automata.
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Seznam pouzitych zkratek
a symbolu

FA
DFA
MC
RMC

trs
bad

nat

koneény automat (Finite-state Automata)

deterministicky kone¢ny automat (Deterministic Finite-state Automata)
model checking, kontrola modelu

reguldrni model checking, reguldrni kontrola modelt

funkce, ptitazuje vzorkum symbol indikujici piislusnost fetézce do jazyka,
Biermanuv algoritmus

abeceda, mnozina symboli koneéného automatu nebo transduceru
tabulka pozorovani (Observation Table), Angluin £* algoritmus
proménnd vzorku, Biermanuv algoritmus

logicky literal (atomickd boolean hodnota) pfifazend j-tému stavu v DFA a
u-tému vzorku z O, Biermanuv algoritmus

mnozina experiment, Angluin £* algoritmus

mnozina fetézcu reprezentujici rtzné stavy vysledného DSA, Angluin £*
algoritmus

model chovéani systému, reprezentace transducerem
kontrolovana vlastnost systému, reprezentace koneénym automatem

pocatecni stav systému, reprezentace koneénym automatem



Kapitola 1

Uvod

V soucasnosti je software nedilnou ¢asti riznych systému nami pouzivanych v kazdodennim
zivoté. Casto u takovych zaifzeni predpokldddme absolutni bezchybnost softwarové ¢asti a
svéfujeme jim stale kritictéjsi funkce, jako je vybaveni nemocnic nebo vétSina automa-
tickych fidicich systému (napf. brzdové systémy v automobilech). Krom toho jsou techniky
softwarového (SW) vyvoje stéle ¢astéji aplikovény také pii programovani hardwaru ¢i piimo
muzeme hardware programovat’.

Musime ptredpokladat, Zze vSechny systémy obsahuji chyby a softwarova vybava neni
vyjimkou - dokonce muze potencidlné obsahovat vice chyb (éi zranitelnosti) nez ostatni
druhy systému (v souladu s komplexnosti sofwarovych celku a relativni novosti softwaru
jako technologie) a je nutné mit néjaké automatizované metody pro detekei programovych
chyb. Historie nds uz mohla poucit o zavaznosti takovych softwarovych chyb. Pripomeinime
napfiklad znamou chybu v operaci déleni, kterd se vyskytla u prvnich verzi procesorii Intel
Pentium® nebo velké mnozstvi chyb v operacnich systémech, kde nové chyby jsou obje-
vovany témér kazdym dnem a tak dovoluji existenci velkého poctu pocitacovych viru.

Jednou z prirozenych cest pro detekci chyb je testovani, hledani vyznacénych vstupnich
dat a ovérovani spravnosti vystupu (odezvy systému). V piipadé jednoduchych systému
jsme schopni touto metodou otestovat veskeré mozné kombinace a hodnoty vstupu, ale ta-
kovych systému v redlném Zivoté nenalezneme mnoho. Vétsinou potiebujeme ovéfit systémy,
které jsou velmi rozlehlé (napi. ¢asti operacnich systému) nebo obtizné simulovatelné (napf.
paralelni systémy), u kterych je velmi obtizné ¢i dokonce nemozné? otestovat veskeré moznosti
bez opomenuti nékteré z nich. Druhou véci je, ze testovanim nejsme schopni dokézat, ze v
systému nejsou chyby?, ale pravé opacné, ze v systému néjaké jsou, tzn. testovanim nejsme
schopni systém verifikovat, tzn. prokazat jeho bezchybnost.

Jinym pfistupem je formélni verifikace. Jednou z jeji forem je metodika nazvana ,,model
checking (MC)“, kterd se zabyva kontrolou kone¢né stavovych systému (finite-state). Model
checking je kontrola systému (pfesnéji jeho modelu) zda zachovdva néjakou testovanou
vlastnost. U kone¢né stavovych systému je provedeno (na trovni modelu) prozkoumdani
vSech dosazitelnych stavi (nebo pro zefektivnéni, na zdkladé heuristicky vybranych stavi)
a u kazdého z nich ovéfena kontrolovand vlastnost.

Novéjsi variantou MC je reguldrni model checking (Regular Model Checking, RMC),
ktera umoznuje kontrolovat nekonecéné stavové systémy. Toto pomérné nové zobecnéni je

'Napiiklad VHDL, v soucasnosti nejvice pouzivany jazyk pro design hardwarovych systémi.

27 ¢asovych, finanénich ¢ jinych divodi.

3U skuteéné jednoduchych systémil, kde jsme schopni dokazat, ze byly provéfeny veskeré mozné kombi-
nace vstupnich hodnot toto tvrzeni neplati.



motivovdno v soucasnosti rostouci dulezitosti nekone¢né stavovych systému. Mezi takové
systémy patii zdsobnikové automaty, (ztratové, lossy) FIFO-kandly, systémy s ¢itaci nebo
parametrizované a dynamické sité procesu. Jelikoz regularni model checking nemuze pro-
zkouméavat veskeré dosazitelné stavy systému (stavovy prostor neni koneény), musi s ne-
kone¢nou mnozinou stavu pracovat symbolicky za pomoci ruznych formalismu jako jsou
logiky nebo automaty. S veskerymi stavy je poté manipulovano soucasné.

V diplomové praci je predstavena nova metoda RMC zalozend na novém pouziti algo-
ritmu Angluin a Bierman (algoritmy pro uceni koneénych automatu ze vzorku jazyka). V
druhé kapitole je proveden detailni iivod do celkové problematiky RM a veskerych souvi-
sejicich technik. TTeti kapitola obsahuje rozbor nového piistupu k RMC a v nésledujicich
kapitolach je rozebrana implementace a vysledky experimentu.

Diplomové préce navazuje na semestralni projekt, ve kterém byl proveden rozbor pro-
blematiky a teoreticky rozebrana nova metoda RMC.



Kapitola 2

Prerekvizity

V prvnich kapitolach je rozvedena problematika model checkingu koneéné stavovych systému,
ve které bych zduraznil kone¢ny automat (kapitola 2.1.1), prostfedek pro modelovéni kon-
figuraci systému jako slov pi{jimanych kone¢nym automatem, které budeme i my pouzivat
pro modelovani konfiguraci systému.

Déle je rozvedeno rozsiteni koneéné stavového model checkingu na model checking ne-
konec¢né stavovych systému, ktery je predmétem této préce, a predstaveny pojmy jako
reguldrni modely nebo regularni relace a transducery (kapitola 2.2.1).

A v poslednich kapitolach je predstaven ivod do problematiky SAT problému a moznosti
jeho feSeni nasledované predstavenim zdkladnich variant algoritmu pro uceni koneénych
automatu pouzitych nasi metodou formalni verifikace.

2.1 Model checking

Kapitola predstavuje ivod do metodik a pojmu z oblasti model checkingu (MC), mezi které
patii pojem modelu, konfigurace, chovani systému a dalsi.

2.1.1 Model

Modelem je oznacovéana reprezentace dynamického systému (a jeho chovani) za pouziti
matematického popisu zalozeném na mnozindch stavi a relaci prechodu. Reprezentace stavu
redlného systému je nazyvana jeho konfiguraci. Konfiguraci muzeme oznacovat napiiklad
hodnoty néjakych programovych proménnych nebo obsah néjakého sifového spojeni. Je
mozné nalézt mnoho ruznych reprezentaci konfiguraci pro jeden sysém, které ale mohou
pouze reprezentovat ruzné pohledy na zkoumany systém. Duvod existence mnoha modelu
jednoho systému muze byt dan tim, Ze na systém je mozné pohlizet z pohledu ruznych
vlastnosti ¢i ruzné abstrakce. Pak zilezi jen na naSich pozadavcich, kterou reprezentaci
vybereme a ktera nejlépe charakterizuje analyzované chovani.

Koneény automat (FA)

Zakladnim modelem pro modelovani systému je koneény automat [20, 9, 18], coz je pétice
M = (Q,%,6,q0, F), kde @ je mnozina kone¢nych stavi, ¥ konecnd abeceda, § C Q XX x Q
mnozina prechodu, qop € Q) oznacuje pocatecéni stav a F' C @ mnozinu koncovych stavi. M
je oznacovan jako deterministicky, kdyz Vg € Q,a € X existuje nejvice jeden prechod ¢’ s
(¢:a,¢') € 4.



Relace prechodu (transition relation) —C @ x ¥* x @ z M je definovéna jako nejmensi
relace zachovavajici:

1.VgeQ:q>q,

2. kdyz (¢,a,q') € 9, pak ¢ = ¢/

3. kdyz ¢ > ¢ aqd =5 q', pak ¢ =5 ¢".

Jazyk rozpoznavany (generovany, piijimany) automatem M ze stavu ¢ € Q je defi-
novan jako L(M,q) = {Elq/ eF:q>5 q’}. Jazyk L(M) je ekvivalentni L(M, qo). Mnozina
L C ¥* je reguldrni, kdyz existuje konecny automat M takovy, ze plati L = L(M). Také
Ize definovat jazyk slov do néjaké konkrétni délky L=" = {w € L||w| < n},LS"(M,q) =
{we L(M, q)||w| <n}, a 2" = {w e X*||jw| < n}.

Definujme hloubku automatu M = (Q,X%,0,qo, F)) oznacovanu djp; jako maximdalni
délku nejkratsi cesty vedouci do nékterych staviu M z pocdteéniho stavu qg, napt. dy =

maxqummwez*/\quqlw\.

Rikdme, ze ¢, ¢’ € Q automatu M jsou k-nerozlisitelné, znaceno q =, ¢, kdyz L<F(M, q) =
L=F(M,q'). Pak lze definovat stupeii rozlisitelnosti pys automatu M jako minimalni k ta-
kové, ze kazdé dva stavy q,q" of M jsou k-rozlisitelné, napt. q #i ¢'.

Biichiho automat

Dalsim zndmym modelem pro popis systému pro 1c¢ely model checkingu jsou Biichiho au-
tomaty, rozsifeni béznych koneénych automatii, predstavené svycarskym matematikem Ju-
liusem Richardem Biichim.

Definice 1 (Btichiho automat) Biichiho automat M je pétice (X,Q, 9, qo, F), kde
e Y je koneénd mnoZina akci nebo znaki
e () je koneénd mnoZina stavi
e 0:Q x X — 29 je prechodovd funkce
e o € Q je pocdtecnim stavem a

e ' C Q je mnozina koncovych stavi

Kazdy béh zacinad pocatecnim stavem a pak je v kazdém kroku nedeterministicky vybiran
naslednik aktudlniho stavu.

Definice 2 (Nekoneény béh)Necht je Biichiho automat M = (X, Q, 6, qo, F'). Nekoneény
béh v automatu M pres slovo w = agay ... € X% je néjaky béh v = yy1 ... € Q¥ takovy,
Ze Y0 =qo a i X Yi+1, pro véechna i > 0.

Vice je mozné najit v [4].



Kripkeho struktura (Kripke structure, KS)

Dalsim ¢asto pouzivanym modelem jsou Kripkeho struktury, kde uzly oznacuji atomické
vyroky a znacené prechody (labeled transition) oznacuji akce.

Definice 3 Kripkeho struktura nad mnozinou AP atomickyjch vyroki je trojice (S, R, I),
kde

e S je mnoZina stavi
e RC S xS jerelace prechodi

o I:8 — 24P je funkce znacend (labeling function)

Kazdy vyrok z mnoziny AP popisuje lokalni vlastnosti stavu systému. Ke kazdému
stavu systému je pomoci funkce znaceni (labelign function) I : S — 247 pfifazen atomicky
vyrok, funkce I pfifazuje stavu jeho platné vyroky. Funkce znaceni je nazyvana interpretaci.

Kripkeho struktura se nazyva totdlni (total), kdyz R je totalni relace. V ostatnich
piipadech se nazyva cdstecnd (partial). Kripkeho struktura je nazyvana korenovd (roo-
ted), kdyz jeden stav sg € S, je oznacen jako pocate¢ni. Pro pouziti v model checkingu jsou
mnoziny S a AP obvykle koneéné.

Na obrazku 2.1 je znazornén piiklad jednoduché Kripkeho struktury, ktera reprezentuje
zjednoduseny zivotni cyklus procesu v operacnim systému.

Obrazek 2.1: Piiklad Kripkeho struktury

Definice KS piedchoziho obrazku je

AP = {béhuschopny, pferuseny, bézici, ukonceny }

S ={1,2,3,4}

R=1(1,2),(1,4),(2,3),(3,1)

I : {I(1) = {behuschopny, bézici}, I(2) = {preruseny}, I(3) = {behuschopny, preruseny}, I(4) =
{ukonceny}}

Priklad néjakého béhu nad KS z piikladu je: 1,2,3,1,4.

Temporalni logiky (Temporal Logics, TL)

Uéelem modelovan{ je popis systému, tzn. popis jejich chovani mezi stavy a vlastnosti stavi.
Je ovSem nutné takové popisy formalizovat. Piikladem muze byt ovéfeni dosazitelnosti,
ktera muze byt volné popsdna nasledovné: ,,Je mozné dosdhnout néjakého stavu, ktery je



néjakych vlastnosti a dosazitelny z poc¢atecniho stavu?“. Tempordlni logiky[4, 2] jsou logické
formalismy vytvorené pro vyjadieni takovych podminek.

Zaklad TL je tvoren skuteCnosti, ze vyrok nemusi byt pouze staticky pravdivy nebo
nepravdivy, ale jeho pravdivost se muze ménit s ¢asem. Pravdivost formule v temporélni
logice je posuzovéana vzdy k jednomu stavu systému v jednom ¢asovém okamziku, tzn. stav
systému se muze ménit s ¢asem.

Existuji dva typy TL - linear-time a branching-time. Prvni z nich (linear-time) je blize k
prirozenému pohledu na ¢as, tzn. predstavujeme si jej jako linedrné usporadanou mnozinu.
Pokud vezmeme dva stavy s a t, tak z ¢asového hlediska plati s < t, s = ¢t nebo t < s,
kde operdtor < predstavuje ¢asovou naslednost. V branching-time TL ma ¢as stromovou
strukturu, tzn. kazd4d minulost néjakého stavu je jednozna¢na a jeho budoucnost je nede-
terministicky vétvena. Formule tedy mohou v ruznych vétvich budouciho vyvoje nabyvat
riznych hodnot.

Linearni temporalni logiky (Linear Temporal Logic, LTL)

Linearni temporalni logiky si lze predstavit jako standardni linear-time TL, které jsou
casto prezentovany ve spojeni s Kripkeho strukturami. Formule mohou byt konstruovany
nasledovné:

pu=TI[pl=doNg]| X(¢)|U¢, kdepe AP

poznamka: symbol T ozna¢uje tautulogii (atomicky vyrok, ktery je pravdivy nad vSemi
stavy).

Sémantika [[¢]] formule ¢ je mnozina vSech béhu v pro které je vlastnost zachovéna:

[[#]] = {77 & ¢}. Sémantiky jsou induktivné definovény na struktufe formule nasledovné
TET
TED & pelln)
TE9 & V¥
TENAG & YENATE G
TEX(@) e BI>1ArEe
vENUS: & Fkelhl-1:(FEdAViek-1]:6" 1)

Kazdy béh v je tautologii (T) a kazdy béh v zachovdva néjaky atomicky vyrok, kdyz
prvni stav g zachovava. Nasledujici negace a konjunkce jsou interpretovany obvyklym
zpusobem.

LTL také zavadi modalni operatory X, ktery je interpretovan jako ,nasledné“, tzn.
vyzaduje platnost vlastnosti ¢ v néjakém nésledujicim stavu a binarni operator ¢1U¢ps je
interpretovan ,,¢1 dokud neplati ¢9“. Formule plati, pokud existuje stav na cesté, kde je
splnéna vlastnost ¢o a v kazdém piredchézejicim stavu je splnéna vlastnost ¢;.

Nad uvedenymi zakladnimi operatory jsou definovany dalsi dva, které jsou pouze piepisem
uvedenych, ale s vyhodou pouzitelné.



e G @

Obréazek 2.2: Priklad grafické interpretace operatoru LTL

Unérni operator F(¢) (interpretova jako ,,nékdy v budoucnu plati“) se pouzivé k urcent,
ze vlastnost ¢ bude splnéna v nékterém z nasledujicich stavu a operator G(¢) (interpretovan
jako ,,vzdy“ nebo ,globédlné*) specifikuje, ze vlastnost ¢ je splnéna v kazdém nésledujicim
stavu.

Temporalni logika s vétvenim ¢asu (Computational Tree Logic, CTL)

CTL logika je jedna z prvnich temporalnich logik s vétvenim ¢asu. Vychazi z LTL logiky
kterou rozsifuje o moznost vétveni a zavadi existen¢ni (3) a obecny (V) kvantifikdtor cesty.
Tyto kvantifikdtory jsou uzity vzdy v konkrétnim stavu k urceni, zda vSechny cesty nebo
néktera z cest vychazejici z daného stavu spliiuje danou vlastnost.

=T |p| 0| o1 Ng2| EX(®) | ErUd2 | AprUp2

Sémantika formuli oznacujici podmnozinu stavii s € S (S je mnozina stava Kripkeho
struktury), pro které je formule splnéna: [[¢]]T = {s € S|s | ¢}. Necht IT* oznacuje
mnozinu v8ech béhu ze stavu s. Sémantiky jsou induktivné definovany na struktufe formule
nasledovné

sET

skEp & pel(s)

s o & skEo

SENNG & sEMASE g

sEEX(¢p) <& 3IdeS:(s,s)eRNSE¢

sEEnUd & Iyelli:Fkeh]:(FEharvick-1]:7"EFh
sEAnUP: & Vyellz:dke[p]: (Y EpAVieck—1]:v ¢

Kazdy stav s je tautologii (T) a kazdy stav s spliuje vyrok, kdyz je vyrok ptitazen
stavu. Negace a konjunkce jsou definovany obvyklym zpusobem. Modalita EX (,,nasledné
¢“) intuitivné znamend, ze existuje bezprostifedni néaslednik stav s’ dosazitelny vykondnim
jednoho pfechodu, ktery splituje ¢. Modalita E¢1U¢s (,existuje ¢1 dokud ¢2“) vyzaduje
existenci takového béhu ~ zac¢inajiciho ve stavu s, jez mé prefix, jehoz posledni stav spliuje
@2 a veskeré ostatni stavy prefixu splauji ¢;. Modalita Ap1U¢ps (,,vSechna ¢; dokud ¢2“)
vyzaduje, aby veSkeré béhy ~ zacinajiciho ve stavu s a mély prefix, jehoz posledni stav
spliiuje ¢9 a veskeré ostatni stavy prefixu spliuji ¢ .

Nad uvedenymi zékladnimi operdtory jsou definovany dalsi, které jsou pouze pirepisem
uvedenych, ale s vyhodou pouzitelné.
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AX(¢) = —EX(-¢)
AF(¢) = ATU¢
EF(¢) = ETU®
AG(¢) = —EF(-9)
EG(¢) = —AF(=9)

Modalita AX (¢) (,,vSechna nasledujici ¢*) vyzaduje, aby ¢ byla zachovdna ve vsech
naslednicich aktudlniho stavu s. Modalita AF(¢) (,nékdy v budoucnu plati®) vyzaduje,
aby ¢ bylo zachovdno v nékterém stavu vSech moznych nésledujicich béhu z aktualniho
stavu. EF(¢) je existencni variantou predchoziho - musi existovat néjaky béh ze souc¢asného
stavu, ktery zachovavd ¢. AG(¢) (,,globédlné pro viechny ) vyzaduje, aby ¢ bylo splnéno ve
vSech stavech a ve vSech moznych cestach ze soucasného stavu. Posledni modalita EG(¢)
(,globélneé existuje®) vyjadiuje, ze musi existovat cesta ze soucasného stavu, ktery za-
chovava ¢ ve vSech svych stavech.

2.1.2 Popis systému

K popisu systému, modelovani, s pouziva Biichiho nebo Kripkeho automat, kde mnozina
vech akceptujicich stavu je mnozinou konfiguraci. Takto jsou vSechny béhy systému (mo-
delu) akceptujicimi béhy.

Obvykle je vybrana n-tice proménnych V' = (z1, 3, ..., 2, ), spolecné s jejich doménami
D = (Dy,Ds,...,D,). Mnozina konfiguraci T" je pak D; x Dy X ... x D,,, podmnozinou
kartézského souciny vsech domén. Pro popis mnoziny konfiguraci se pouziva predikatu nad
proménnymi, napiiklad 3 = 5 uréuje mnozinu Dy X Dy X {5} X Dy X ... X D,

2.1.3 Model Checking (MC)

Klasicky model checking lze aplikovat pouze na koneéné stavové systémy (piesnéji jejich
modely). Hlavni vyuziti této metody je pfi verifikaci hardwaru, jehoz stavovy prostor je
ze své podstaty vzdy konecny. Zjednodusené lze fici, Ze se jedna o prohledavani stavového
prostoru stav po stavu a u kazdého se kontroluje zachovani néjaké vlastnosti. Rozsifeni na
nekonecéné stavové systémy bude probrano v kapitole 2.2.
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Je ddna mnozina konfiguraci I', model M nad I" a temporalni formule ¢ € PTL(I") nad
I'. Nyni hlavni problém kontroly modelu (a model checking problem) muze byt definovén
nasledovné

M,TT o

ktery oznacuje problém dosazitelnosti (reachability problem). V piipadé konecéné stavovych
systému (napft. hardware), 1ze model redukovat na kone¢né stavovy automat (¢i graf) a
problém na prohledavani grafu.

M,T! @Y

N/

Model
checking

N

proti—
pifklad OK

Obrazek 2.4: Konceptualni schéma model checkingu

Na obrazku 2.4 je znazornéné konceptudlni schéma model checkingu. Funkce PTL
oznacuje temporélni vyrokovou logiku (propositional temporal logic, kapitola 2.1.1), ¢ kon-
trolovanou vlastnost a I'! pocatecni (vychozi) stav systému.

Jednim z hlavnich problému model checkingu je problém stavové exploze (state explosion
problem)[19] (systém ma pitilis§ mnoho proménnych nebo je piilis nedeterministicky a jeho
stavovy prostor je potom piilis velky). Tomuto problému je i dnes vénovéano mnoho usili
a existuje nékolik zptusobu, jak explozi stavového prostoru predejit. Zde je pouze strohy
vycet:

Abstrakce - zabyvié se abstraktnim popisem systému, ktery bude mnohem mensi nez jeho
konkrétni model

Redukce casteénym usporadanim - poukazuje na to, ze nékteré kroky systému se mo-
hou provést soucasné a jejich poradi neovlivni vysledny uc¢inek. Tohoto se vyuziva pii
generovani stavového prostoru. Uziti ma metoda prevdzné v paralelnich systémech.

Kompozitni verifikace - vyuziva faktu, Ze se na systém muzeme divat jako na kompozici
mensich podsystémi. Tyto podsystémy jsou ovéfeny kazdy zvlast a tim dochdzi k
redukci ptivodniho stavového prostoru.

Mezi typické problémy feSené pomoci model checkingu patii analyza dosaZitelnosti
(reachability analysis), Zivost (liveness). Prvni z nich, analyza dosazitelnosti predstavuje
zéakladni problém model checkingu a byla jiz ¢astetné predstavena vyse a druhd, zivost, je
analyzou dynamickych systémt, kde dochédz{ z raznych duvodu k ¢ekdni nékterych procesu
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na jiné. Ovéfeni zivosti zjiSuje, zda se vSechny procesy dostanou k béhu v kone¢ném case,
¢i nejlépe stejné casto.

2.2 Regularni model checking (RMC)

Regulérni model checking ptredstavuje adaptaci vysSe uvedeného model checkingu pro ve-
rifikaci nekone¢éné stavovych systémiu. Vznik RMC je dédn v soucasnosti stale vzrustajici
dulezitosti nekone¢né stavovych systému a potiebou jejich formélni analyzy.

2.2.1 Regularni relace

Reguldrni model checking je postaven na reguldrnich relacich[12], které budou pouzity
pro reprezentovani relace prechodu. Regularni relace jsou pfijimany automaty podobnym
zpusobem jako reguldrni mnoziny jsou pfijimany koneé¢nym automatem.

Definice 4 (kFiZeni, cross-product) Nechl ¥1,%s,..., Xy jsou koneéné abecedy. Pak

pro slova a{,aé,...,a‘% € XU stejné délky n pro j, 1 < j < m je jejich krizeni (cross
product[12])
ai.ay..... ab x al.a3.... a2 x ... xal.ay.. ... ap’

definovano jako slovo

(al,ad,....al).(a2,43,...,a2)... x (al",a3, ... a"

nad abecedou 21 X Yo X ... X Xy

Jazyk obsahujici pouze takova slova kéduje relace nasledujicim zpusobem. V jazyce L nad
abecedami X1 x ¥ X ... x ¥, oznacuje [L] relace sklddajici z mnoziny n-tic (wy, wa, ..., wp,)
takovych, ze wi X wo X ... X Wy, je v L.

Relace, které mohou byt reprezentovany reguldrnim jazykem uvedenym zpusobem jsou
nazyvany requldrni.

Definice 5 (Reguldrni relace) Necht 1,3, ..., 5, jsou koneéné abecedy. Relace R C
YT x X3 x ... x Xy arity m je requldrni, kdyZ existuje requldarni jazyk L nad ¥1,%9, ..., 5,
takovy, Ze [L] = R.

Definice 6 (Konkatenace, sjednoceni a prinik reguldrnich relaci) Necht R a R’
jsou requldrni relace stejné arity a mecht mdme dva requldrni jazyky L a L' takové, Ze
[L] = R a L' = [R']. Konkatenaci R.R' je konkatenace reg. jazyku L.L', sjednocenim RU R’
je LUL" a prunikem RN R je L N L. Reguldrni relace jsou uzaviené na sjednoceni a
prinikt.

Pro dvé relace R arity m a R arity m’ nazyvame jejich cross product jako zachovdvajici

délku (length-preserving) RX R' a definujeme jej jako mnozinu n-tic (wy, wa, . . ., Wy, Wi, W, . .., w, )
takovych, ze vSechna slova wy, wa, . .., Wy, W), w), ..., w, , jsou stejné délky a (w1, we, ..., wn) €

/ / / /
R a (wj,w),...,w, ) €R

Zajimavym piipadem regularnich relaci jsou binarni regularni relace, které budeme déle
pouzivat k reprezentovani relaci prechodu nagich problému v RMC. Kompozice bindrnich

'Ditkazy jsou trividln{ (provddéné nad ekvivalentnimi reguldrnimi jazyky) a je mozné je dohledat v [12]
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reguldrnich relaci je dulezitd, protoze nam bude modelovat béh (ndsobné prechody) systému.
Konkrétnéji, kdyz R reprezentuje relaci prechodi jednoho kroku programu, tak kompozice
Ro R reprezentuje zménu stavu systému ve dvou krocich, kde o pfedstavuje binarni operator
kompozice.

Tvrzeni 1 Necht R a R' jsou bindrni requldrni relace na . Pak jejich slozeni Ro R je
regquldrni.

Dalsi velmi vyznamnou véci v kontextu RMC je tranzitivni uzdvér (transitive closure)
R, znaceny R™, a reflexivni a tranzitivni uzdvér (reflexive and transitive closure) znateny
R*. Pokud ndm R reprezentuje relaci pfechodu mezi stavy, pak R* reprezentuje pfechody
z jednoho stavu do vSech ostatnich, do kterych je mozné se dostat v zddném (reflexivita) a
vice (trazitivita) krocich. Reguldrni relace nejsou uzaviené vuéci témto operacim.

Tvrzeni 2 FEzistuje takovd requldrni relace R, jejiz tranzitivni uzdvér R* neni requldrni.

Dukazy poslednich dvou tvrzeni je mozné dohledat v [12].

Transducer

Regularni relace mohou byt reprezentovany automatem nad dvojicemi znaku abecedy.
Pojd'me se na takové automaty podivat formalnéji.

Necht ¥ je koneénd abeceda a ¥, = X U {e}. Kone¢ny transducer 7 nad X je pétice
(Q, X X X¢,0,q0, F), kde @ je koneéna mnozina stavi, § C @ X X, X ¥ X @) je mnozina
prechodt, g € Q je pocatecni stav a F' C (Q mnozina koncovych stavi. Koneény transducer
je oznacovéan jako zachovavajici délku (length-preserving), kdyz § C @ x 3 x 3 x Q.

Relace prechodi —C Q x X* x X* x @) je definovdna jako nejmensi relace zachovajici:
1. q N q pro kazdé q € Q,

b
2. kdyz (¢,a,b,¢) €6, pak ¢ = ¢/,

wa,ub
q .

3. kdyz ¢ 2% ¢ a ¢ 22 ¢, pak q
Pak, v souladu s ptedchozi definici je transducer 7 uréen mnozinou relaci
{(w, W3¢ € F:qo ™ ¢ } Relace je nazyvéana regulérni, kdyz muze byt uréena néjakym
transducerem. Pro mnozinu L C ¥* a relace R C ¥* x ¥*, oznacuje R(L) mnozinu

{we ¥ T € L: (v ,w) € R}.

Necht id C ¥* x X* je relace rovnosti (identity relation) a o slozen{ (composition) relaci.
Pak definujeme rekursivné relace 70 = id, 7't = 7o 7%, a 7% = U2y’
2.2.2 Regularni modely

Pro potieby reguldrniho model checkingu je nutné mit vhodny model zkoumaného systému,
ktery bude dovolovat kontrolu vlastnosti pomoci automatizovanych prostredku.

Definice 7 Necht ¥ je néjakd abeceda, T'! je mnozina poédtecnich konfiguraci a T mnozina
akceptugicich konfiguraci. Reguldrnim modelem nad abecedou ¥ je model (I'', — TF) nad
¥*, kde T'', — a T'F jsou reguldrni.
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Cili, v reguldrnim modelu jsou mnoziny a relace reguldrni a tudiz mohou byt reprezen-
tovany pomoci koneénych automatt, které budou pouzity nize uvedenymi algoritmy pro
verifikaci.

Jak bylo uvedeno v kapitole 2.1.1, pro transformaci néjakého systému na reguldrni mo-
del muzeme zvolit vice reprezentaci, kde kazdy stav takového systému piedstavuje slovo
nad néjakou abecedou. Mnozina poc¢atecich stavu Init je reguldrni mnozinou nad néjakou
abecedou X a relace prechodu je reguldrni relaci nad Y. V souladu s definici musime byt
schopni najit reprezentaci, aby pocateéni konfigurace systému (pocdteéni konfigurace stavu)
byla regularni.

Napftiklad, predpokladejme, Ze potfebujeme reprezentovat dvé celociselné proménné x
a y za pouziti abecedy ¥ = {x,y}, a zvolime reprezentaci stavu systému takovou, ze z = n
ay = m a ve tvaru slov z,y,,. Takova reprezentace neni vhodnd, protoze neni mozné
reprezentovat mnozinu stavu x = y, protoze mnozina {z"y"|n > 0} neni regularni. Nicméné
muzeme zvolit jako reprezentaci dvou celo¢iselnych proménnych dvé bindrni proménné b,
a by s abecedou ¥ = {true, false} x {true, false}, kde cross product domén b, a b, a
reprezentaci mnoziny stavi, kde x = n a y = m se slovy w takovymi, ze symbol na pozici
i je by = true, pron = i a by = true pro m = i, pak je mnozina reprezentujici x = y
reguldrni a muze byt popsana napiiklad pomoci reguldarniho vyrazu jako (—by A —by)*.(by A
by).(—!bx A ﬂby)*.

P#i hledéni modelt nardzime na zakladni t¥i charakteristické tiidy. Jsou to parametri-
zované systémy, které maji potencidlné neomezeny pocet procesu obvykle organizovanych
ve stejném prostoru, dale celociselné proménné nad prirozenymi Cisly s neomezenym roz-
sahem a fronty a zdsobniky, které predstavuji napiiklad fronty mezi procesy ¢ modelovani
komunika¢nich kanali.

V nésledujici ¢dsti bude vysvétlena tvorba regularnich modelu uvedenych zdkladnich
t¥id pro ucely regularniho model checkingu.

Parametrizované systémy

Parametrizovanymi systémy oznacujeme systémy parametrizované néjakym poctem pro-
cesu. Typicky se jednd o algoritmy, které jsou navrzeny pro neomezeny pocet soubézné
bézicich procesu (synchronizaéni protokoly paralelnich systému). V tomto piipadé chceme
zpravidla verifikovat nezavislost takovych systému na poc¢tu soubéznych procesu.

Predpokladame, ze vSechny procesy jsou stejné (jejich béhy mohou nabyvat stejné
mnoziny stavu ). Jako abecedu vezmeme mnozinu stavi kazdého procesu, napt. ¥ = Q.
Pak kazdé slovo ajas...a, € ¥* pfedstavuje piepis, kde proces na pozici ¢ je ve stavu a;,
prol <n <n.

Prechody uvniti procesu nejsou nijak ovlivnéné ostatnimi procesy a mohou byt reprezen-
tovény reguldrni relaci Idg-.[(q,¢")].Idg~, kterd predstavuje prechod procesu ze stavu g do
stavu ¢'. Idg- predstavuje identitu (reguldrni relaci [(g1, q1), (g2, 42), - - -, (qn, gn)], pron > 0,
G192 ---qn € QF), kterd znamend, ze systémy zustavaji ve stejném stavu (prechdzi do
stejného stavu ve kterém byly pfed zapocetim pfechodu).
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Typickym piikladem takovychto systému je preposilani tokenu (token ring). Kazdy stav
se muze nalézt pouze ve dvou stavech, md nebo nemd token, kde md je reprezentovano
stavem 1" a nemd stavem oznacenym N. Jako mnozinu konfiguraci I' méame tedy mnozinu
{N,T}* a vychozim stavem takového multiprocesového systému bude napiiklad T'N*, prvni
proces md token a ostatni nemaji. Relace prechodu bude reprezentovana reguldrni relaci

IdN*.[(T, N)(N, T)].IdN* U IdN*.Id{N,T}.IdN*,

ktera se skldda ze dvou ¢asti, kde prvni reprezentuje posun tokenu na pravého souseda
(index ¢ + 1) a druhd ,,prazdny“ béh, kdy se stav multiprocesového systému nemeéni.

Pokud bychom chtéli modelovat také prenos tokenu z posledniho procesu zpét na prvni
(kruhové topologie), tak staci pouze zavést

[(N,T)].Idn~=.[(T, N)]

do relace prechodu.

Celociselné proménné

Ve vétsine systému se pracuje s celo¢iselnymi proménnymi x4, xs, ..., Z,. Pro modelovani
takovych proménnych pomoci reguldrnich modelt piifadme kazdé takové proménné x;
boolean proménnou b;. Jako abecedu tudiz zvolme mnozinu ¥ = {true, false}"™. Kazdy
stav (hodnota celociselné proménné) je reprezentovan slovem nad ¥ tak, ze odpovidajici
boolean proménné b; je true na pozici j, kdyz x; = j a na ostatnich false.

Uvedena reprezentace dovoluje tvorbu riznych omezujicich podminek nad celo¢iselnymi
proménnymi. Napiiklad, pro dvé proménné x a y muzeme reprezentovat r < y,z < y a
x = y + ¢ pro n&jakou konstantu c¢. Omezeni x = y + ¢ mizeme zapsat regularni relaci jako

[(y =) TN~ A=g)*).(~a’ Ay).(~2" Ay).(~2" A—y) (@ A —y).(—a’ A -y)]

Fronty

Méjme systém s frontou obsahujici mnozinu zprav M, kde M™ reprezentuje obsah fronty
jako mmnozinu konfiguraci. Uvazujme length-preserving regularni relace. Musime pfidat za-
rovnavaci symbol 1 oSetfujici zménu délky fronty. Symbol | reprezentuje nevyuzitou
polozku, kterd muze byt nahrazena néjakou novou zpravou piidavanou do fronty. Podobné,
pokud vyjmeme zpravu z fronty, tak jej potiebujeme zménit zpét na L.

Rozeberme nyni konkrétnéji reprezentaci systému, ktery se bude sklddat z fidictho stavu
a jedné FIFO fronty. Nechf @ oznacéuje koneénou mnozinu f{dich stavii a M oznaéuje
kone¢nou mnozinu zprav ve fronté. Abecedou bude sjednoceni téchto mnozin a piridame
navic jeden symbol ,vyplné“ L pro prazdny slot, tedy ¥ = Q U M U {L}. Kazdy stav
takového systému je tedy reprezentovan slovem nad X ve tvaru Q. 1* .M*. 1* kde na
prvni pozici je kontrolni stav a ve zbytku FIFO fronta. Symbol L, reprezentujici prazdnou
pozici, dovoluje rist a zkracovani délky FIFO fronty.

Vlozeni zpravy m € M a pro kontrolni stav ¢ € (Q muzeme pouzit regularni relaci
[(q,q)]. Id . Idp.[(L,m)].Id . Vyjmuti zpravy m € M ze systému o kontrolnim stavu
q € Q z posledni pozice FIFO fronty je reprezentovano regularni relaci [(q, ¢)].Id «.[(m, L)].
ddyp+ Id
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Zasobniky

Posledni charakteristickou tiidou jsou zdsobniky, na které je mozné se divat podobnym
zpusobem jako na fronty. Méjme systém jako v predchozim textu, ktery ovSem nebude
obsahovat FIFO frontu, ale zdsobnik. Necht @) ozna¢uje koneénou mnozinu iidicich stavii a
M oznacuje mnozinu zprav na zasobniku. Abecedou ¥ bude QUM U L, kde symbol L znaci
prazdnou pozici na zasobniku. Kazdy stav takového systému muze byt reprezentovan slovem
nad Q.M*. 1*, kde prvni pozice nese kontrolni stav systému a ve zbytku je reprezentace
zasobniku.

Vlozeni prvku na vrchol zasobniku se zachovanim kontrolniho stavu je reprezentovano
reguldrni relaci [(q, q)].Idps+.[(L, m)].Id) «. Vyjmuti prvku ze zdsobniku je reprezentovéno
reguldrni relaci [(q, q)].Idps+.[(m, L)].Id] «.

2.2.3 Regularni model checking (RMC)

Pii rozvoji klasického model checkingu (hlavni doména hardware) vznikla potfeba kont-
rolovat také nekonecné stavové systémy (pfevazné pro algoritmy/software). Mezi hlavni
motivace patii také rostouci zdjem o nekoneéné stavové systémy, mezi které patii neome-
zené zasobnikové systémy, FIFO paméti, systémy s ¢itaci ¢i parametrizované a dynamické
viceprocesorové systémy.

Reguldrni model checking je kontrola ur¢ité vlastnosti nad regularnim modelem. Jako
model je pouzivén reguldrni model, pro modelovani chovani (béhu) se vyuziva regularnich
kompozici (regular composition), které jsou reprezentovany pomoci reguldrnich kone¢nych
transduceru nad néjakou abecedou ¥ (problematika transducert rozebrana v kapitole 2.2.1),
regularni mnozinou Init reprezentovanou pomoci kone¢ného automatu a kontrolované vlast-
nosti Bad reprezentované opét pomoci koneé¢ného automatu.

Nyni, hlavni problém regularniho model checkingu muze byt definovan jako

7*(Init) N Prop # @,

kde mnozina 7*(Init) reprezentuje vsechny dosazitelné konfigurace systému z pocatecéni
konfigurace Init.

Jinou moznosti je vypocitat 7* a nasledné kontrolovat pouze
T N TBad # O,
kde Tpqq popisuje chovéni chyby (kontrolované vlastnosti).

Hlavni problém prvni metody reguldrniho model checkingu je ve vypoétu mnoziny
7*(Init), kterd je pocitdna iterativné

7*(Init) = Init Ur(Init) Ur(r(Init)) U...
a obvykle je vypocet nekoneény. U druhého piistupu je hlavni problém ve vypoctu 7, ktery

7*(Init) je reguldrni, ale 7* neni.
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2.3 Boolean Satisfiability (SAT) problem

SAT problém je pravdépodobné nejvice zkoumany kombina¢ni/optimalizacni/vyhledavaci
problém dnesni doby. Tento piistup k feSeni problému muzeme vidét v mnoha ruznych
oborech jako jsou pocitacové védy, uméla inteligence nebo vyvoj elektronickych obvodi.

SAT problém je mozné reprezentovat jako dvojici (X, C), kde X = {x1,x9,...,2,} je
kone¢nd mnozina vdzanych proménnych, které nabyvaji boolovskych hodnot a C' = {Cy, Cs,

.., Cy }, mnozina klauzuli obsahujici omezujici podminky (budou rozvedené déle). Hlavni
problém spociva v nalezeni takovych hodnot proménnych X spliujicich booleovskou funkci
f skladajicich se z klauzuli C' nebo zjisténi, ze takové nastaveni hodnot proménnych X
neexistuje. SAT problém je jeden z hlavnich NP-kompletnich problémii?.

Vétsina algoritmil hledajicich feseni pracuje s problémy, jejichz funkce f je zadédna v
konjunktivni normdlni formé (CNF). CNF je tvar, kdy se logické funkce f sklddd pouze
z logickych konjunkei (AND funkci) jedné nebo vice klauzuli (clauses), které se skladaji
pouze z logickych disjunkei (OR funkei) atomickych hodnot (literdli). Literél je zdkladni
atomickd logickd jednotka Feseného problému (instance proménné nebo jeji komplement).
Vsechny boolovské funkce mohou byt algoritmicky pfevedeny do CNF tvaru, jehoz podoba
je tedy

r11 N (IL’21 V x99 V .CC23) A (1:31 V .CC32) -

Duvod pro pouzivdani CNF pro reprezentaci problému je dan tim, Ze pro splnéni celé
boolovské funkce f musi byt také kazda klauzule splnéna. V nékterych piipadech muze byt
vyhodné mit funkci f ve formé, kde kazd4a klauzule obsahuje pravé k literdli. SAT problém
pracuji s takovym zépisem f je oznacovan jako k-SAT a typickymi hodnotami & jsou 2 nebo
3.

(.%'11 V 219 V .1‘13) AN (.’Egl V 22 V $23> A (1‘31 V x39 V 1'33) -

Tento piiklad (k = 3) je oznacovan 3-SAT a nékteré algoritmy mohou byt vice efektivni ¢
piimo vytvéarené pro praci s takovou formou[15].

2.3.1 Specidlni pripady SAT problémi

Existuje mnoho modifikaci uvedeného SAT problému, které jsou vhodné na jistou doménu
tloh. Jednou z nich je kriticky SAT (critical SAT)[20], ktery mé pravé jednu nesplnitelnou
klauzuli clause nebo jedinecny SAT (unique SAT (USAT))[17], kde existuje pravé jedno
pritazeni logickych hodnot klauzulim, pfi kterém je funkce f splnéna.

Mezi dalsi zajimavé tiidy SAT problému patii napiiklad (N)HORNSAT[16]. (N)HORNSAT
boolovska funkce f je popsdna v CNF formatu a s omezenimi, kde kazda klauzule je dis-
junkci literalt s nejvice jednou negaci literalu (HORNSAT) nebo nejvice s jednim pozitivnim
literdlem (NHORNSAT).

2.3.2 Rozsiteni SAT

SAT problém se stava komplikovangjsim zavedeme-li kvantifikdtory boolovskych proménnych.
Piikladem takové funkce muze byt

VeIydz(xVyVz)A(—xV -y V -z)

2SAT problém byl prvnim znémym NP-kompletnim problém s ditkazem nalezenym v roce 1971(7]
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Pokud pouzijeme pouze existencni (3) kvantifikdtor, tak se jednd o problém ekvivalentni
s predchozimi uvedenymi. Pokud ovsem zavedeme jen obecny (V) kvantifikator, tak dosta-
neme tiidu co-NP-kompletnich problému. TTida problému s obéma kvantifikdtory se nazyva
problém kvantifikovanych booleovskijch problému (QBF), ktery lze fesit jako PSPACE-kompletni.

2.3.3 Existujici algoritmy pro reSeni SAT

Existuji dvé zékladni kategorie algoritmu - kompletni a nekompletni. Hlavni rozdil spociva
v tom, ze kompletni algoritmy pii feSeni neuspokojitelnych boolovskych funkci f vrati
odpovéd ,, UNSAT - nefesitelné“, u kterych nekompletn{ algoritmy nikdy neskonéi (nevrati
zédnou odpoved v konetném case).

Mezi kompletni algoritmy patii pravdivostni tabulka, prohleddvani do hloubky s ndvratem
(backtracking), rezoluce, rekursivnd uéent, ... a mezi nekompletni patii lokdlni vyhleddvdnd
(GSAT, Random walk, ...), genetické algoritmy, . ...

2.3.4 Existujici implementace SAT problému (SAT solvers)

Pravdépdobné nejlepsi implementaci SAT problému je zChaff?, ktery byl vyvinut na Prince-
ton université a je zalozen na prohledavani do hloubky s navratem (backtracing) algoritmu
s mnoha optimalizacemi (samotny algoritmus je nazyvan chaff[10]). zChaff napsan v jazyce
C++ and pro nekomeréni pouziti je zdarma.

Dalsi zajimavou implementaci v jazyce C++ je MINISAT, kterd je také zaloZena na
algoritmu chaff. Velkou vyhodou MINISATu je implementace na cca 600 fadku (bez ko-
mentaiu) a vyborné rozhrani pro zakomponovani do dalsich projektu.

2.4 Algoritmus Angluin L*

Angluin £* algoritmus[1, 3] je aktivn{ algoritmus vyvinuty v roce 1987 pro uceni regularnich
mnozin £ C ¥* zalozeny na konstrukci minimélniho DFA A, kde £(A) = L. Pro svoji
¢innost pozaduje ucitele, ktery je obvykle nazyvan minimdlni dostacujici ucitel (Minimally
Adequate Teacher - MAT), ktery poskytuje ndpovédu, odpovéd na dotazy ¢lenstvi (mem-
bership queries) néjakého fetézce ve vysledné reguldrni mnoziné a dotazy ekvivalence (equi-
valence queries), zda hypotéza (DFA H extrahovany z algoritmu) je odpovidajici vyslednou
reguldrni mnozinou L£(H) = L. V piipadé, ze ucitel odpovi ,ne* na dotaz ekvivalence, je
vracen protipiiklad w € L\L(H) nebo w € L(H)\L.

Hlavni myslenka algoritmu Angluin £* je v systematickém prohledavani hledané re-
guldrni mnoziny (na poc¢atku neni zndmo nic o vysledné reg. mnoziné) a vytvareni DFA s
minimélnim poc¢tem stavu k odvozeni vysledné regularni mnoziny. Pokud je odvozeny DFA
H chybny (L(H) # L), je vracen Fetézec (napf. nejkratsi délky), ktery je nésledné pouzit
jako korekce pro dalsi iteraci uceni.

Algoritmus udrzuje prefixové uzavienou (prifix-closed) mnozinu S C ¥* reprezentujici
mozné stavy vysledného DFA, mnozinu §.% pro pfechodovou funkci obsahujici fetézce z
mnoziny S konkatenované se znaky vstupni abecedy ¥ a suffixové uzavienou (suffix-closed)
mnozinu £ C ¥* oznacovanou jako experimety (experimets) k rozlisovani stavu. Vyse uve-
dené mnoziny jsou spojené pies tabulku pozorovani (observation table - OT ), kterd muze

3ZChaff ziskal v soutézi SAT 2004 Competition, ocenéni jako nejlepdi solver v kategorii primyslovych
solveru. V roce 2002 byl také ocenén jako nejlepsi kompletni solver, a to jak pro prumyslové, tak pro umélé
problémy.
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byt zndzornéna jako dvoudimenziondlni pole s fadky jako prvky mmnoziny s € S.% a sloupci
jako prvky mnoziny e € &, kde pro fadek s a sloupec e je pole tabulky O7 znaceno O7 (s.e).

Definice 8 (Observation table) Observation table OT nad néjakou abecedou X je trojice
OT =(S8,E,7), kde

e S C X* meprdzdnd koneénd prefizové uzavirend mnoZina,

e £ C ¥* neprdzdnd konecénd prefizové uzaviend mnoZina a

e 7:((SUSXE)xE)— 0,1 je funkce urcujici nalezitost retézce do viysledného DFA A

Pro kazdé s € (SUS.X) je ddn tadek tabulky row(s), ktery je mapovan funkei f: € —
{0,1} definovanou jako f(e) =7 (s.e).

Definice 9 (Uzaviend observation table) Observation table OT je nazjvdna uzavienou,
kdyz pro kazdé t € S.3 existuje néjaké s € S, takové Ze row(t) = row(s).

Definice 10 (Konzistentni observation table) Observation table OT je nazyvdna kon-
zistentnt, kdyz pro kazZdé riznd si, s2 € S takovd, Ze row(s1) = row(sa) plati row(sy.a) =
row(sz.a) pro vsechna a € X.

Kdyz OT je uzaviend, konzistentni je mozné extrahovat vysledny DFA 'H = (Q, d, %, qo, F)
nasledovné:

Q = {row(s)|s € S}

e gy = row(e)

o FF={row(s)|lse SANOT(s) =1}

[

d(row(s),a) = row(s.a)

Ziskany DFA H je pomoci dotazu ekvivalence zkontrolovan na £L(H) = £ a v piipadé
nesouladu opraven v dalsich iteracich algoritmu.

S/E

o]

o]
iRl NelNev) Nan) i el e )
eI N Nen) Nan) el Ty lev)

bb

Obrézek 2.5: Piiklad OT tabulky a odpovidajici DFA H

Angluin algoritmus (algoritmus 1) konéi v polynomiédlnim ¢ase[3] s vystupnim DFA H
reprezentujicim hledanou regularni mnozinu L.
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Algoritmus 1 Angluin £*
1: Inicializace S and & to {¢}
2: Dotazy na ¢lenstvi pro e and kazdé a € &
3: Vytvoreni poc¢atecni O7 tabulky (S,&,7)
4: repeat

5. while (S,&,7) neni uzaviené nebo konsistentni do

6: if (S,&,7) neni konzistentni then

7 najdi s; and s2 in S, a € ¥ and € € £ takové, ze

8: row(sy) = row(sz) and 7 (sy.a,e) # 7 (s2.a,¢€)

9: ptidej a.e do E

10: rozs$it O7 na (SUS.X).E pouzitim dotazu ¢lenstvi
11: end if

12: if (S, E,7T) neni uzavien then

13: find 51 € S, a € ¥ takové, ze

14: row(sy.a) je ruzné od row(s) pro kazdé s € S

15: pridej s1.a do S

16: rozsit O7 na (SUS.X).E pouzitim dotazu ¢lenstvi
17 end if

18: end while

19:  Kdyz (S,€,7) je uzaviené a konsistentni, H = H(S,E,7)
20:  Extrahuj DFA H

21:  Ucitel polozi dotaz ekvivalence na H

22:  if Ucitel vratil protipiiklad ¢ then

23: pridej t a vSechny jeho prefixy do &

24: rozsit OT na (S US.X).E pouzitim dotazu ¢lenstvi

25:  end if

26: until Uc¢itel odpovi ,,ano“ na dotaz ekvivalence (L(H) = L)
27: vrat H

2.5 Algoritmus Biermann

Algoritmus Biermann[5, 8] je algoritmus pro uceni (odvozeni) DFA A ze vzorku (samples)
reg. mnoziny.

Formalni definice algoritmu Biermann vypadé nédsledovné. Vzorky jsou mnozina fetézci,
které jsou bud akceptovany, oznaceny symbolem ,+% nebo odmitnuty, znaceny symbo-
lem ,,—“. Z technickych duvodu je vhodné pracovat s prefixové uzavienou (prefix-closed)
mnozinou vzorku.

Pro mnozinu vzorku, kterd neni prefixové uzaviena (prefix-closed) zavddime hodnotu
moznd (maybe), oznatovanou symbolem ,,7“. Formélné, vzorek je funkce 0 : ¥* — {+, —, 7},
kterd je definovana pro u, pokud je definovana pro néjaké ua. Pro fetézec u vzorek O udéava,
zda by u mél byt prijat, odmitnut nebo na ném nezdleZi. Pro fetézce u a v’ fikdme, ze O
nesouhlasi na u a u', kdyz O(u) #?, O(u') #? a O(u) # O(u/).

Automat A je v souladu se vzorky O, kdyz pro kazdé O definované na u plati O(u) = +
implikuje v € L(A) nebo O(u) = — implikuje u ¢ L(A). Dany vzorek O a DFA A jsou v
souladu s O, pak S, oznacuje stav dosazitelny v A étenim u. Pokud je$té nemame definovan
DFA A, muzeme pracovat s S, jako s proménnou nad stavy automatu A a odvodit omezujici
podminky pro takové proménné. Pfesnéji, necht C'SP(O) oznacuje nasledujici mnozinu
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rovnic

{Su # Sy | O nesouhlasi na u au'} (C1)
) {Su = Su’ = Sua = Pu'a | ac E,ua,u’a € D(O)} (02)

Necht doména D(CSP(O)) uréuje mnozinu proménnych S, pouzitou v omezujicich
podminkéch. Reseni CSP(O) je zobrazeni T' : D(C'SP(O)) — IN spliujici uvedené rovnice.
Mnozina C'SP(O) je fesitelnd nad [N] pravé kdyz existuje feSeni na rozsahu [N]. Z daného
vyplyva, ze kazdé teSeni C'SP problému nad prirozenymi ¢isly muze byt prevedeno na
automat odpovidajici vzorkim O.

Tvrzeni 3 (Uéeni jako CSP,[5]) Pro néjaké vzorky O existuje DFA A s N stavy v
souladu s O prdavé kdyz CSP(O) je resitelné nad [N].

2.5.1 Omezeni stavového prostoru CSP

Obecné je mozné najit minimalni DFA k odpovidajicimu CSP problému postupnym zkousenim
hled4n{ automatu s N, kde N > 0. Nicméné je mozné najit zjednoduseni CSP. Necht mame
bijekci i : [N] — [N], kterou nazveme prejmenovdni a feknéme, ze T' a I” jsou modulo
ekvivalentni T = i o T".

Tvrzeni 4 (Nezdvislost na pojmenovdni) Pro vzorky O je I' : D(CSP(0)) — [N]
reseni CSP(O), kdyz kazdé prejmenovdni i : [N] — [N],io T je resenim CSP(O).

Uvedené tvrzeni je pouzito pii omezovani stavového prostoru feseni. Ke kazdé proménné
reprezentujici stav pfitadime ruzné cisla, kterd budou nésledné reprezentovat ruzné stavy.

Definice 11 (Jisté rizné) S, a Sy jsou jisté ruzné proménné, kdyz existuje néjaké v €
¥* takové, zZe O(uv) # O(u'v) a O(uv),O(u'v) #?. Jinak tikdme, Ze Sy, a Sy jsou podobné.

CSP problém s M jisté riznymi proménnymi potFebuje nejméné M ruznych stavi, které
spole¢né s tvrzenim 3 dava

Tvrzeni 5 (Omezeni stavového prostoru zespodu) Necht M je pocet jisté riznych
proménnych, pak CSP(O) nemd reseni pro vsechna [N], N < M.

Pro feseni C'SP(O) je mozné jisté rizné proménné (v souladu s tvrzenim 11) mapovat
na ruzné stavy vysledného automatu.

Tvrzeni 6 (Mapovdni jisté ruznych proménnygch na stavy) Necht Sy, ..., Su,, je

M jisté ruzngch proménnych, pak je CSP(O) tesitelné, pravé kdyz CSP(O)U{S,, =ili €
[M]} je Tesitelné.
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Kapitola 3

Novy algoritmus regularniho
model checkingu

Kapitola popisuje novy algoritmus regularniho model checkingu, zalozeny na algoritmu
Angluin L*, jehoz myslenka vznikla za spoluprace ¢lent vyzkumné skupiny Tomase Vojnara
(FIT VUT, Brno), Petra Habermehla (LIAFA, Paris) a Martina Leuckera (TU, Miinchen).

3.1 Teoreticky rozbor

Hlavni myslenka algoritmu je v hledani invariantu, ktery obsahuje vS§echny dosazitelné stavy
systému, ale neni v rozporu s kontrolovanou (verifikovanou) vlastnosti. Problém je ilu-
strovan na obrazku 3.2, kde mnozina Init pfedstavuje pocatec¢ni konfiguraci systému, Bad
oznacuje kontrolovanou vlastnost, 7*(Init) mnozinu vsech dosazitelnych stavu systému z
pocatecni konfigurace a Inv invariant spliiujici vyse uvedené.

7*(Init)

Invariant

Obrézek 3.1: Vztahy mezi mnozinami init, 7*(init), inv a bad

Poznamenejme, ze pocateéni konfigurace init a kontrolovand vlastnost bad budou repre-
zentovany koneénymi automaty nad abecedou ¥ a chovani systému bude reprezentovano
kone¢nym length-preserving transducerem t¢rs nad stejnou abecedou X. Jazyky piijimané
automaty init a bad budeme oznacovat stejnymi nazvy, ale s velkymi pocateénimi pismeny
(Init a Bad) a regularni relace reprezentovana trasducerem trs bude oznacena symbolem 7.

Jadrem celého algoritmu je algoritmus Angluin L* (ptfedstaven v kapitole 2.4), ktery
ke své ¢innosti potfebuje ucitele, nazyvan minimdini adekvdini ucitel, pro zodpovidani
dotazi na élenstvi (membership queries) ve hledaném invariantu. Pfipomernme, ze ¢innost
algoritmu je zalozena na systematickém zkouméani ¢lenstvi danych Fetézcu (jsou generovény
algoritmem Angluin) hledaného invariantu a vytvafeni DFA s minimalnim poctem stavu,
ktery ptrijiméa jazyk invariantu.
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Obrazek 3.2: Blokové schéma metody

Aloritmus je navrzen na verifikaci systému, jejichz prechodova funkce muze byt mode-
lovana pomoci length-preserving transduceru. Proto budeme moci nékteré operace omezit
na provadéni nad mnozinami, které budou podmnozinami puvodnich o délce, kterd nas
zajima.

Napriklad, pokud nas bude zajimat dosazitelnost konfigurace reprezentované slovem w,
tak se muzeme omezit pouze na pocateéni konfigurace stejné délky, tzn. odpovédi na otazku
dosazitelnosti bude 7 ({w'|w’ € Init A |w'| = |w|}) N {w} # @

3.1.1 Minimadlni adekvatni ucitel (MAT)

Jak jiz bylo feceno, minimélni adekvétni ucitel slouzi k odpovidéni dotazu na ¢lenstvi
fetézce w v jazyce hledaného invariantu. Pojd'me se podivat na ptipady, které mohou nastat

1. w e 7*(Init)
2. w ¢ 7 (Init)
3. 7"(w) N Bad # @
4. 7*(w) N Bad = ©

Nejdiive se podivejme na slova w, kterd spliuji pravé jednu z uvedenych vlastnosti. Pti-
pad (1) znamen4, ze konfigurace reprezentovans slovem w je dosazitelna z vychozi konfigu-
race sekvenci prechodu (pocet prechodu > 0). Tento piipad iikd, ze fetézec reprezentujici
tuto konfiguraci musi byt ve vysledném invariantu. Piipad (3) ik, ze je z této konfigu-
race mozné se sekvenci prechodu (pocet prechodu > 0) dostat do konfliktu s Bad. Takova
konfigurace tudiz nesmi byt obsazena ve vysledném invariantu. Dalsim pfipadem jsou kon-
figurace, ktera spadaji pod (2) nebo (4). Takové konfigurace nejsou dosazitelné z Init nebo
neni mozné se z nich dostat néjakou sekvenci do Bad, takze mame moznost volby o ¢lenstvi
téchto Fetézcu.

Podobné jsou analyzovany i kombinace uvedenych moznosti, kdy napiiklad soucasné
platnost (1) a (3) signalizuje dosazeni chybového stavu ze stavu dosazitelného z poc¢atecéni
konfigurace, coz signalizuje poruseni kontrolované vlastnosti.
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Psudoalgoritmus MAT respektujici vyse uvedené je zndzornén na algoritmu 3.1.1.

Algoritmus 2 Minimalni adekvatni ucitel
1: ChoiceV alue <= konstanta urcujici prislusnost neurcitych retézcu
w < slovo generované Angluinem L*

2. Ly = 7*({w'|w' € Init A w'| = |w|})

3: if L1 N Bad # © then

4:  exit ,poruSena verifikovand vlastnost“

5: else if w € L1 then

6: return w/1

7. else if 7*({w}) N Bad # © then

8:  return w/0 {w by nemél byt v Inv}

9: else

10:  return w/ChoiceValue{muzeme zvolit, zda vlozit ¢i nevlozit w do Inv}
11: end if

Dilezité je poznamenat, ze dotaz na ¢lenstvi je provadén pro vSechny fetézce, které
jsou zkoumany algoritmem Angluin a Casova naro¢nost MAT bude zdkladnim faktorem
ovlivitujicim vyslednou vykonnost celého algoritmu.

3.1.2 Kontrola vlastnosti invariantu

Podobné jako u analyzy ucitele se podivame na vlastnosti invariantu (dotaz ekvivalence).
Korektni invariant musi spliiovat néasledujici dvé vlastnosti

1. Init C Inv a
2. 7(Inv) C Inv,
3. InvN Bad = @,

kde prvni fika, ze Inv musi obsahovat mnozinu Init, druha zajistuje uzavienost vuci
operaci ,,pfechod mezi stavy“ a zajiStuje tak, ze se neni mozné dostat do zddné konfigurace
mimo invariant (a tudiz do konfigurace, ktera by nebyla provérena) a posledni, tfeti, ze Inv
nesmi byt v rozporu s Bad (musi mit prazdny prunik).

Dojde-li k poruseni nékteré z uvedenych podminek, je vracen libovolny protiptiklad
(napf. nejkratsi z nich), ktery bude v nésledujicim kroku jiz oSetfen algoritmem Angluin.

Pseudo-algoritmus kontroly invariantu je zndzornén na algoritmu 3.

3.1.3 Vysledny algoritmus regularniho model checkingu

Pfipomenme, Ze algoritmus Angluin za¢ind zkoumanim prézdného fetézce € a systematicky
prohledava prostor ze spodu, nez jsou splnéné vyse uvedené podminky na invariant.

P#i analyze vyse uvedenych algoritmu jsme zjistili, ze zkoumany fetézec w
1. musi byt obsazen ve vysledném invariantu,

2. nesmi byt obsazen v invariantu ¢i
3. jeho ¢lenstvi neni urceno.
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Algoritmus 3 Kontrola vlastnosti extrahovaného invariantu

1: ChoiceValue < konstanta urcujici piislusnost neurcitych fetézcu

2: if Init ¢ Inv then

3:  return (wg € Init \ Inv)/1

4: else if 7(Inv) € Inv then

5 we{ww € InvAT(w') & Inv} {napf. nejkratsi délky}

6: if BadN7*({w}) # @ then

7 if we m™({w'|w € Init A |w'| = |w|} then exit ,porusena verif. vlastnost“

8: else return w/0 {w by nemél byt v Inv}

9: else
10: if we ™ ({w'|w € Init A |w'| = |w|} then return w/1 {w by mél byt v Inv}
11: else return w/ChoiceValue {muzeme zvolit, zda vlozit ¢i nevlozit w do Inv}
12:  end if
13: end if

Prvni a druhd moznost je ziejma, fetézec je jednoznaéné mapovan na hodnotu ,,1* nebo
,0¢, ale u tfeti moznosti je nutné se rozhodnout. Situaci budeme FesSit manudlnim nasta-
venfm mapovani takovych Fetézci, které poté budou bud vSechny obsaZeny v invariantu
(mapovéany na ,,1“) nebo nebudou (mapovany na ,0).

Zamysleme se nyni nad vyznamem takového nastaveni detailnéji. Budeme-li vSechny
neurcité (3) fetézce mapovat na hodnotu ,0“ (nebudou obsazeny v invariantu), tak bude
invariant odvozen pouze od mnoziny {w|w € 7*(Init) A |w| < k}, pro k > 0 coz si muze v
nékterych pripadech vyzadat vice iteract (¢i dokonce uéici proces nemusi skonéit v koneéném
case) algoritmu Angluin k odvozeni korektniho invariantu.

Budeme-li ovSem vSechny neurcité Fetézce mapovat na hodnotu ,,1“ (budou obsazeny v
invariantu), bude k odvozeni invariantu pouzita mnozina {w|w € 7*(Init) A |w| < k}, pro
k > 0 a dalsi fetézce (potencidlné vsechny, které nejsou v rozporu s Bad, w ¢ Bad). Uéici
algoritmus odvozovan{ z takového mnoziny mé zaru¢ené ukonceni v koneéném case (bud
pozitivni nebo negativni).

Vyslednou ¢innosti je jiz jen systematické prohleddvani prostoru dle algoritmu Angluin,
sestavajici se z opakovaného provadéni dotazu na ¢lenstvi (MAT), kontroly konzistence a
uzavienosti O7 (v¢etné piipadnych tprav), extrakce invariantu DFA H zakon¢ené kontro-
lou na ekvivalenci s hledanym jazykem a piipadné zpracovani chybné naucenych fretézcu.

Vysledny algoritmus verifikace 1ze shrnout s odkazem na algoritmus Angluin jednoduse
do algoritmu 4.

3.2 Demonstrace algoritmu metody

V této casti bude provedena detailni demonstrace ¢innosti algoritmu na zndmém a jedno-
duchém problému posildni tokenu (token passing), ve kterém figuruje neomezeny pocet pro-
cesu fazenych v linedrnim poli (pfipadné kruhovém) a kde index procesu v poli je soucasné
jeho ID. Kazdy proces se muze nalézat ve dvou stavech - vlastni nebo nevlastni token. Ope-
race, které muzou v kazdém kroku provadét, jsou preddni svého tokenu procesu po jeho
pravici (ID procesu + 1) nebo ponechéni si jej do nésledujiciho kroku.

Zamétme se na verifikaci vlastnosti (dosazitelnosti konfigurace systému), zda lze docilit
stavu, kdy dva procesy vlastni token soucasné (chybny stav systému).
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Algoritmus 4 Celkovy algoritmus nové metody formélni verifikace

1: Init < reguldrni mnozina pocatec¢nich konfiguraci init
Bad < regularni mnozina chybnych konfiguraci bad
T <= length-preserving transducer trs

2: begin

3: stav < Angluin(Init, Bad, T, Inv)

4: if stav = OK then

5. return(,verif. podminka zachovana*, Inv)

6: else

7. return(,verif. podminka porusena®, Inv) {Inv obsahuje protiptiklad}
8: end if

9: end

@%8 O

(a) init (b) bad

Obrazek 3.3: Vstupni konecné automaty a transducer init, bad a tau

Modely systému pro tucely formadlni verifikace jsou zndzornény na obrazku 3.3, kde
pocatecni konfigurace init (a) a verifikovand vlastnost bad (b) jsou reprezentované koneénymi
automaty a chovani systému je reprezentované transducerem 7 (c). Transducer je upraven
tak, aby pii aplikaci zachoval i puvodni konfiguraci systému.

Pro prvni demonstraci budeme mit nastavenou konstantu pro neurcité retézce na ,,0,
coz znamena, ze neurcité fetézce nebudou obsazeny v hledaném invariantu. Simulace béhu
metody je zaznamendna na obrazku 3.4, kde je vzdy zndzornéna observation tabulka O7 a
prislusny koneény automat reprezentujici invariant pro kazdou iteraci algoritmu Angluin.

Vysvétleni k jednotlivym krokum z obrézku 3.4

(a) incializace algoritmu angluin - Init € Inv = protipiiklad ,,t“
(b) 1. krok - Bad N Inv # @ = protipiiklad ,ttt“
(c) 2. krok - invariant nalezen

Podivejme se na operace, které jsme museli vykonat. V inicializaci jsme museli polozit
3 dotazy MAT, extrahovat automat z O7 tabulky a polozit jeden dotaz ekvivalence. V
druhém kroce dalsi 3 dotazy MAT, extrahovat automat a opét jeden dotaz ekvivalence
a v poslednim kroce 4 dotazy MAT, O7 tabulka neni konzistentni = dalsich 9 dotazu
MAT, extrahovat automat a zavéreény dotaz ekvivalence. Celkem jsme tedy potfebovali
3+3+4+4+9 =19 dotazit MAT a 3 dotazy ekvivalence. Tyto hodnoty jsou hlavnim méfitkem
urcujicim vyslednou naroc¢nost verifikace.
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(a) Inicializace (b) 1. krok (c) 2. krok

Obrézek 3.4: Simulace algoritmu verifikace s mapovanim neuréitych fetézcu na ,0¢

V druhé demonstraci budeme mit nastavenou konstantu pro neurcité retézce na ,, 1,
coz znamena, ze neurcité fetézce budou obsazeny v hledaném invariantu. Simulace béhu je
zaznamenana na obrazku 3.5.

Vysvétleni k jednotlivym krokum z obrazku 3.5

(a) incializace algoritmu angluin - Bad N Inv # @ = protipiiklad ,,tt“
(b) 2. krok - invariant nalezen

S/E|e|t
e |1]1
t 1110
tt 100 n 1
S/B|e oo e O
e 1 tn |10 O O
n |1 ttn 100
t |1 ttt 1 0]0
(a) Inicializace (b) 1. krok

Obrazek 3.5: Simulace algoritmu verifikace s mapovanim neurc¢itych fetézct na ,,1¢

Podivejme se také na operace, které jsme museli vykonat. V inicializaci jsme museli
polozit 3 dotazy MAT, extrahovat automat z O7 tabulky a polozit jeden dotaz ekviva-
lence. V druhém (poslednim) kroce dalsi 4 dotazy MAT, OT tabulka neni konzistentni{ =
dalgich 7 dotazii MAT, extrahovat automat a zavéreény dotaz ekvivalence. Celkem jsme
tedy potiebovali 3 + 4 + 7 = 14 dotazit MAT a 2 dotazy ekvivalence.

Porovnanim hodnot obou simulaci vidime, Ze ndm stacilo v druhé simulaci (zahrnovani
neznamych fetézcu do invariantu) o 5 dotaziit MAT a jeden dotaz ekvivalence méné. Tento

vvvvvv

rozdily v ¢asové naroc¢nosti hleddni invariantu. Je ovsem vhodné vyzkouset obé moznosti
nastaveni.
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Kapitola 4

Optimalizace

4.1 Bierman algoritmus

V névaznosti na algoritmus Angluin mame dédnu mnozinu Fetézct, které jsou akceptovany
DFA A a mnozinu, kterd je odmitnuta DFA A. Algoritmus dokaze vysledny DFA pouze
odvodit z takovych mnozin a neexistuje moznost dotazu na ¢lenstvi (ucitele) jako tomu je
u algoritmu Angluin. Mnozina piijimanych a odmitnutanych fetézcu je nazyvana wvzorky
(samples).

V uvedené verzi (kapitola 2.4) obsahuje angluinova O7 tabulka pouze hodnoty ,,0“a 1%
Navazani na algoritmus Bierman nam umoznuje zavést dali stav O7 tabulky, identifikovan
znakem ,,7“ o stejném vyznamu jako v algoritmu Biermann - na fetézci nezalezi. Algoritmus
Bierman, jak byl definovéan diive (kapitola 2.5), pracuje nad vzorky O, které jsou definovény
funkei 0 : ¥* — {4+, —, 7} urcujicim jejich ¢lenstvi ve vysledném DFA A. Pro naSe ucely
relaci prezna¢ime na 0 : X* — {1,0, 7}, kde symbol ,,1“ indikuje ptijeti vzorku (fetézce) ve
vysledném DFA A, symbol ,0“ odmitnuti a symbol ,,7“ na fetézci nezdlezi.

V nasi metodé formélni verifikace budeme biermantv algoritmus pouzivat pro extrakci
koneéného automatu z O7 tabulky.

4.1.1 Nalezeni jisté riznych stavia

Z algoritmu Angluin mame dénu tabulku O7 : (UNU.X) xV — {1,0,7}, ve které jsou dva
stavy u a u’ jisté rizné, kdyz OT (u) a OT (u') jsou jisté ruzné (definice 11).

4.1.2 Pievod CSP na SAT problém

V predchozi ¢asti byla rozvedena konstrukce CSP problému a moznosti jeho zefektivnéndi.
Nyni je nutné dany CSP problém efektivné vyfesit. ReSeni je postaveno na technikéch
predstavenych v [8, 13].

V navaznosti na moznosti feseni SAT problémi automatizovanymi prostfedky budeme
prevadét uvedeny CSP problém na ekvivalentni SAT problém (Boolean Satisfaction Pro-
blem) v konjunktivni normaln{ formé (conjunctive normal form, CNF). Cili potfebujeme
reprezentovat uvedené omezujici podminky v termech, které budou odpovidat prifazeni
hodnot z [N] v CNF formé. Pfesnéji, do CNF klausuli budeme ptevadét nasledujici 4

pripady:

29



. Sy € [N]

.Sy # Sy

. Sy = Sy = Sua = Swa
Sy =i, pro néjaké i € [N]

R e

Pro kédovani uvedenych podminek do SAT mame dvé moznosti - bindrni a undrni
kodovdni. Prvni z nich, bindrni kédovdni, umoznuje kédovani podminek do mensiho poctu
klausuli nez undrni kédovdnd, ale feseni vysledného SAT problému vyzaduje vice ¢asu[8] a
proto pro se budeme dale zabyvat pouze undrnim kdédovdnim. Vice informaci o bindrnim
kédovdni 1ze nalézt v [8].

Unarni kédovani SAT

Cilem je najit predpis pro kédovani ¢tyt vyse uvedenych moznosti omezujicich podminek.
Prvni moznost (1) iikd, ze néjaky stav [IN] automatu je dosazitelny proménnou S,. Pro
kazdou proménnou S, alokujeme N logickych proménnych Sl S2 ..., SN které repre-
zentuji dosazeni n-té¢ho stavu. Pozadavek S, = 1 (j-ty stav je dosaZeny proménnou S,,)
implikuje A oy Sk = 0 (maximélné jeden stav automatu piijimé fetézec reprezentovany
proménnou Sy,). Uvedenou implikaci pomoci boolovskych zdkonu prevedeme na konjunk-
tivni norméalni tvar, ktera spole¢né s podminkou, ze kazdé proménné S, musi byt pridélen
stav DFA, m3é tvar

(SuVSav... VSN N(=S)v-SE), prol<j<N
ki

¢ili pro kédovéni kazdého takového pravidla je zapotiebi N? klausuli.
Kédovani S, # S, omezeni (2) vypada
(=S v =SIYA (=82 VvV =S2) AL A (ASN v =ST)
¢ili pro kédovani téchto omezeni potiebujeme N klausuli.
Omezeni S, = Sy = Sua = Swa (3) je kédovano

1 1 1 1
(_‘Su V _‘Su’ vV Sua V _‘Su’a)/\

(=St v 8L v SN v —SN A
(-S2v =82 v St v=sh

2 2 N N
(_\Su \/ _‘Su/ \/ Sua \/ _‘Su/a)/\

(=S V=8V Sya V 5a)

¢ili pro kazdy takovyto pifpad potfebujeme N? klusuli.
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Omezeni (4) tika, ze kazdou jisté ruznou proménnou S, z O7 tabulky je mozné piimo
mapovat na konkrétn{ stav. Kédovan{ se provede pridanim klauzule S? Vv'\/ hti K prol, <
k < N, kde i oznacuje stav prijimajici Sy.

Necht n je pocet vzorku D(O) a N pocet stavu vysledného DFA A, tak undrni kédovani
CSP podminek ma O(n?2N?) klausulf o O(nN) literali.

4.1.3 Demonstrace metody s optimalizaci Biermanova algoritmu

V této ¢asti bude provedena detailni demonstrace algoritmu verifikace s rozsifenim o algo-
ritmus Bierman. Specifikace verifikovaného systému i kontrolované vlastnosti je shodné se
specifikacemi z kapitoly 3.2.

Simulace béhu je zaznamendna na obrazku 4.1, kde je vzdy znazornéna O7 tabulka a z
ni extrahovany konec¢ny automat reprezentujici invariant pro kazdou iteraci metody. Jedna
se o grafickou interpretaci prubéhu metody s vyuzitim MiniSAT solveru pro feseni SAT
problému. Pokud bylo mozné vice ohodnoceni pro klausuli, byla vybrana préavé jedna dle
algoritmu solveru MiniSAT.

Vysvétleni k jednotlivym kroktim z obrazku 4.1

(a) incializace metody - Init € Inv = protipiiklad ,t
(b) 1. krok - 7(Inv) € Inv = protipiiklad ,nt*

(c) 2. krok - Bad N Inv # © = protiptiklad ,,ttt*

(d) 3. krok - Init  Inv = protiptiklad ,,tn

(e) 4. krok - Bad N Inv # @ = protipiiklad ,ttnt“

(f) 5. krok - invariant nalezen

Podivejme se na operace, které jsme museli vykonat. S kazdou extrakci automatu
musime identifikovat 4 druhy omezujicich podminek z O7 tabulky, ptevést na SAT problém
a ten vytesit. Pocet operaci v jednotlivych krocich je tedy

(a) incializace metody - 3 dotazy MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(b) 1. krok - 3 dotazy MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(c) 2. krok - 4 dotazy MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(d) 3. krok - 5 dotazi MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(e) 4. krok - 2 dotazy MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(f) 5. krok - 5 dotaz MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence

Celkem jsme tedy potiebovali 34+3+4+ 5+ 2+ 5 = 22 dotazi MAT a 6 dotazu ekvi-
valence. Porovname-li se simulaci z kapitole 3.2, tak vidime, Ze jsme v piipadé vyuziti algo-
ritmu Bierman potfebovali vice kroku k nalezeni invariantu. Je to ddno tim, ze algoritmus
pouze spliiuje pozadavky a hledd libovolné ohodnoceni nejmensiho po¢tu stavu automatu
takové, aby klasule byla splnéna. V piipadé, ze by se jednalo o slozitéjsi problém (extraho-
vany automat by mél vice stavu), tak by se tolik neprojevil vliv ,ndhodnosti“ ohodnocen{
proménnych klauzule a celé feSeni by konvertovalo rychleji ke korektnimu invariantu.
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Obrazek 4.1: Demonstrace ¢innosti algoritmu s vyuzitim Biermanova algoritmu
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4.2 Angluin algoritmus s redukovanou tabulkou

Dalsi optimalizaci je zavedeni redukované tabulky algoritmu Angluin, které zvysi rychlost
vypoc¢tu minimalizaci poCtu vypoctu trasitivnich uzavéru nad jednotlivymi Fetézci, coz je z
casového hlediska nejnaroc¢néjsi operace celé uvedené verifikace.

Algoritmus Angluin, tak jak byl uveden ve svoji puvodni podobé, obsahuje zpravidla
vice fadku observation tabulky nez je ndsledné stavu ve vysledném DFA. Z toho vyplyva,
ze vice radku reprezentuje jeden stav. Algoritmus predstaveny v této kapitole je zalozeny
na algoritmu Reduced Observation Table Algorithm, autoii Rivest a Schapire[14] a se snazi
tuto vlastnost minimalizovat.

Vétsina pozndmek k algoritmu Angluin se tyka pravé rozlehlosti observation tabulky a
muzou byt piimo vyfeseny pomoci redukované tabulky. Redukovand observation tabulka
ROT je stejného tvaru jako standardni angluinova tabulka O7, tzn. RO7T = (Sg, &R, Tr),
kde Sg, g, TR jsou stejného vyznamu jako u O7 . Rozdily jsou az v uéicim algoritmu, ktery
udrzuje konecnou kolekei pruzkumu (observations), které jsou uchovévany v redukované
observation tabulce RO7T . Tabulka je definovdna nésledovné

Definice 12 (Redukovand observation tabulka) Redukovand observation tabulka je
trojice ROT = (Sr,Er, Tr) nad abecedou ¥, kde
e Sr,Er C X* jsou neprdazdné konecéné mnoZiny,
o Tr: ((SRUSR.X) x Er) — {1,0} je funkce uddvagjici prislusnost slova do vysledného
DFA,
o se = s'e’ implikuje Tr(s,e) = Tr(s',€’) pro s,s' € (SR USR.X) a vsechna e, e’ € Ep
e row(s) = row(s’) implikuje s = s’ pro vsechna s, s € Sg.

Cili redukovand observation tabulka se 1isi od observation tabulky dvéma zptisoby. Jednim
je, ze mnozina Sg nemusi byt nutné prefixové uzaviend a druhy, ze kazdy radek se objevi
jednou v horni ¢asti tabulky (row(s) takové, ze s € Sg). To znamend, ze zadné dva radky
z horni ¢asti RO7T se nemuzou mapovat na stejné stavy ve vysledném DF A. V kontextu
puvodniho Angluin algoritmu to znamend, ze se tabulka nemuze dostat do stavu nekonzis-
tence.

Definice uzaviené ROT je stejna jako v puvodnim algoritmu Angluin a z kazdé uzavrené
ROT je mozné extrahovat DF A H stejnym zpusobem jako v pivodnim Angluin algoritmu.

Zpracovani protipiikladu

Nejdiive si zavedeme jazyk U, ktery bude obsahovat pouze fetézce, které jsou v angluinové
Tgr tabulce oznaceny tak, aby byly pfijaty vyslednym DFA H. Formalnéji

Definice 13 (Jazyk U) Jazyk U odpovidd observation tabulce Tgr, kdyz vSechna slova
oznacend ,1“ jsou v jazyce U a kdyzZ vSechna slova oznacend ,0“ nejsou v U.

Pak, pokud je dotazem ekvivalence vracen protipiiklad ¢ = w;v; délky m, je nutné
najit bod zlomu i takovy, ze s;v; € U < sj1vi41 € U, kde s; = d(row(e), u;) jsou stavy
navstivené prijimanim ¢ v automatu a v; je korespondujici suffix ¢t. Existence takového ¢
je zarucena, jelikoz sgvg € U < spupy, € U, takze sekvenénim priichodem jej najdeme za
pouziti maximalné m dotazu c¢lenstvi. Dalsl moznosti je bindrni vyhleddvani, které najde
bod zlomu s log m dotazy.
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Redukovand tabulka ztstava mald, jelikoz neni nutné pfiddavat vSechny prefixy pro-
tiptiklada. To ale ovSem znamenad, ze novy automat muze stdle §patné klasifikovat predchozi
protipiiklady ¢i protipfiklady muzou byt vraceny dotazem ekvivalence nékolikrat.

Algoritmus 5 Angluin s redukovanou observation tabulkou
1: Inicializace S and & to {e}
2: Dotazy na ¢lenstvi pro e and kazdé a €
3: Vytvoreni poc¢dteéni O7 tabulky (S,&,O0T)
4: repeat
while (Sg, Er, 7r) neni uzaviené do
najdi s € Sg a a € X takové, ze
row(s.a) je ruzné od row(s’) pro kazdé s’ € Sg
pridej s.a do S
rozsit Sg na (Sg U Sg.X).Er pouzitim dotazu ¢lenstvi
10:  end while
11:  Kdyz (Sgr, Er, Tr) je uzaviené, tak H = H(Sr,Er, Tr)
12:  Ucitel polozi dotaz ekvivalence na H
13:  if Ucitel vratil protipiiklad ¢ then

14: necht t je u;v; délky m, kde ug = v, = €, Vg = U, = t

15: at=u;aVit1, prot < m

16: Najdi takové i (bod zlomu) pro které plati s;a;vi41 € U < si410i41 € U
17: pridej v;4+1 a vSechny jeho prefixy do Er

18: rozsit T na (Sgr U Sg.X).Ex pouzitim dotazu clenstvi

19: end if

20: until U¢itel odpovi ,,ano“ na dotaz ekvivalence (L(H) = L)

21: vrat ‘H

Algoritmus uceni RO7T je podobny algoritmu uéeni O7. Rozdily jsou pouze v tom,
ze horni ¢ast tabulky ROT miize obsahovat pouze unikatni fadky a tudiz neni nutné
kontrolovat konzistenci. Vyrazna zména se ovSem tyka zpracovani protipiikladu, kde se
hledd bod zlomu (breakpoint) a pridava se jen jeden faddek do horni ¢asti tabulky ROT a
tabulka ROT nemusi byt prefixové uzaviena.

4.3 Moznosti vypocta transitivnich uzaveéra 7

Da se ftici, ze podstata regularniho model checkingu spocivd ve vypoctu transitivnich
uzavéru (piipadné v tom, jak tyto vypocty zefektivnit ¢i piimo obejit). I v nasi metodé
je vypocet transitivnich uzavért klicovou casti, kterd nejvice ovliviiuje celkovy vykon me-
tody.

V algoritmu Angluin se prevazné jednd o dotazy, zda néjaka konfigurace w je dosazitelna
z mnoziny Init, ¢i zda je z konfigurace reprezentované fetézcem w dosazitelnd néjaka kon-
figurace! z mnoziny Bad.

Jelikoz je metoda designovand pro préaci s length-preserving transducery, lze vypocet
7*(Init) anasledny dotaz w € 7*(Init) redukovat na dotaz w €’ 7*({w'|w’ € Init A |w'| = |w|}).
U vypoétu 7*({w}) a nasledného 7*({w}) N Bad =" @ takové zefektivnéni nenajdeme.

'Pod pojmem konfigurace zde budeme uvazovat Fetézec nad ¥, reprezentujici danou konfiguraci.
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Dalsi moznosti je predpocitat obecny 7%, kde ovSem nardzime na dva problémy. Prvni je,
(pfi zachovani uvedeného algoritmu) je, ze slozenim (kompozici) obecného 7* a mnoziny
konfiguraci w lze ziskat mnozinu vsech dosazitelnych konfiguraci range(wo7*) z konfigurace
w za vyuziti zlomku systémovych zdroju oproti vypoétu 7*(w).

Dalsi optimalizaci, v ptipadé length-preserving transducert, je moznost ,,ofezani“ trans-
duceru 7 na pozadovanou délku 7V a tim znacné snizit komplikovanost vypoctu tran-
sitivntho uzdveéru (7V)*. ,Ofezani® je mozné docilit kompozici s mnozinou vsech slov
pozadované délky nad abecedou, ¢ili 7V = SV o 7. Takto ,ofezany“ transducer je mozné
pouzit i pti vypoctech z predchéazejiciho odstavce.
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Kapitola 5

Implementace

V této kapitole provedu rozbor implementace uvedené metody v jazyce Prolog spolu s
ostatnimi pouzitymi technikami pouzitymi pii implementaci, kterymi jsou knihovna pro
praci s koneénymi automaty FSA, SAT solver a pouzité rozhrani mezi jazyky Prolog a
C++.

Dlouhou dobu byla metoda implementovana v prostfedi YAP! Prologu, ktery se ukazal
jako velmi vhodny pro implementaci z divodu jeho minimalizace pfi zachovani dostatecné
sirokych moznosti jazyka Prolog a s kvalitni dokumentaci. V poslednich mésicich jsem ovsem
musel prejit na SWI Prolog z divodu zavedeni optimalizace pomoci Biermanova algoritmu,
které ke své ¢innosti vyzaduje SAT solver, za ktery byla zvolena vyborna implementace
MiniSAT. MiniSAT napséna v jazyce C++2 a proto nebylo mozné prostiedi YAP prologu
déale pouzivat.

Jako prostiedek pro praci s koneénymi automaty byl zvolen FSA toolkit, ktery umozinuje
pomérné komfortni praci s koneé¢nymi automaty v jazyce Prolog.

5.1 YAP prolog

YAP velmi rychld implementace jazyka Prolog vyvinuta na LIACC/Universidade do Porto a
COPPE Sistemas/UFRJ. Jadro je zalozeno na WAM (Warren Abstract Machine), s nékolika
optimalizacemi zvysujicimi vykon. YAP je vyvijen od roku 1985. YAP implementuje vétSinu
z ISO-Prolog standardu a je podporovan knihovnou FSA (kapitola 5.3).

Pod YAP Prologem je funkéni prvni varianta verifikaéni metody (bez biermanovy opti-
malizace). Mezi moznosti, které ndm YAP Prolog poskytuje patii I/O proudy, sockety, mo-
duly, vyjimky, debugger, C-rozhrani, dynamicky kéd, interni database a dalsi. .. Duvodem,
ktery mi znemoznil dalsi pouzivani této implementace ovSem je, Ze neexistuje zadné rozhrani
do jazyka C++.

Pro zvyseni vykonnosti je vhodné spoustét YAP s parametry definujici velikost pamétovych
alokaci, napf. prikazem ,yap -h 300000 -s 300000 -t 300000°¢.

Yet Another Prolog - minimalisticks rychld implementace, http://www.ncc.up.pt/ vsc/Yap/
2Existuje i varianta napsand v jazyce ANSI C, ale nejedn4 se o oficidlni a ovéfenou implementaci.
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5.2 SWI Prolog

V soucasnosti je SWI-Prolog dle poctu stazeni nejrozsitenéjsi implementaci Prologu. Krom
samotného prostfedi Prologu nabizi standardné XPCE toolkit, ktery slouzi k tvorbé gra-
fickych rozhrani v jazyce Prolog. Spoletné s XPCE toolkitem je vyvijen od roku 1987 a dle
oficialnich stranek tvrdi, ze vyvoj je Fizen prevazné pozadavky aplikaci.

Krom splnéni prvni ¢asti ISO standardu nabizi také pomérné dobrou kompatibilitu
s implementacemi YAP, GNU-Prolog a Ciao. Mezi standardné poskytované funkce patii
C rozhrani, zpracovani unicode znaku, neomezeny rozsah celych a redlnych ¢isel (postaven
na knihovné GMP), neomezend délka atomickych proménnych a dalsi. .. Dalsi vyhodou je
existence mnoha balicki, které vyrazné rozsifuji moznosti SWI Prologu. Mezi nejzajimavéjsi
balicky patii

PlUnit - framework pro podporu testovani

clib - TCP/IP sockety, Procesy, CGI, MIME,

cpp - C++ rozhrani

JPL - Java rozhrani

SGML - zpracovani SGML, HTML, XML

http - podpora HTTP protokolu

ssl - podpora SSL zabezpecené komunikace (OpenSSL)

Pro nase tcely je nejzajimavéjsi balik cpp zprostiedkujici rozhrani mezi SWI Prologem
a jazykem C++ (kapitola 5.2.1).

V prostiedi implementace SWI Prologu je implementovana nase verifika¢ni metoda s
rozsifenim o Biermanuv algoritmus.

Pro zvyseni vykonnosti je vhodné spoustét SWI s parametry definujici velikost pamétovych
alokaci, napt. prikazem ,pl -GO -TO -A0 -LO -0“ (nejsou nastavené zadné limity).

5.2.1 C++ rozhrani

V této casti rozebereme detailnéji moznosti balicku cpp zprostiedkujici rozhrani do jazyka
C++. Jedna se o produktivni a velmi dobfe navrzené rozhrani.

Zdrojovy kéd 1 Motivaéni ptiklad vyuziti C++ rozhrani

PREDICATE (hello, 1)

{ cout << ,Hello \ << (char #*)Al << endl;
return TRUE;

}

PREDICATE (add, 3)
{ return A3 = (long)Al + (long)A2;
}

Na motiva¢nim piikladu 1 je ukdzdno vytvoieni predikatu hello(+W), které vypise
fetézec Hello <W> na standardni vystup a predikatu add(X,Y,Ret), ktery slouzi k unifikaci
termu Ret s hodnotou X+Y.
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Pro spravnou funkci je nutné importovat hlavickovy soubor s deklaracemi funkci roz-
hrani SWI-cpp.h pfipadné SWI-Prolog.h (v zavislosti na systému).

Pro préaci s termy je v C++ pripravena kolekce tiid, které spravuji jednotlivé typy
termu. Mezi né patii

PlTerm - zakladni term v Prologu. Poskytuje konstruktor a operatory pro konverze do
C++ datovy typu a jejich kontrolu,

Pl1String - potomek P1Term s konstruktory pro vytvaieni Prologovskych fetézct,

PlCodeList - potomek P1Term s konstruktory pro vytvaieni seznamiu ASCII hodnot,

PlCharList - potomek P1Term s konstruktory pro vytvafeni seznamu jednoznakovych
atomu,

PlCompound - potomek P1Term s konstruktory pro vytvareni sloZzenych termu,

PlTail - potomek P1Term s konstruktory pro tvorbu a ¢teni prologovskych seznamu,

PlAtom - umoziiuje velmi rychlou manipulaci s prologovymi atomy na jejich interni irovni,

a dalsi, jejichz popis lze nalézt v oficidlnim manudlu. Nejzajimavéjsi je bazova tiida P1Term
zajistuji zékladni operace nad termy a definujici konstruktory pro vytvoreni termu ze
zékladnich typu C++ (const char *, long, double, void *).

Pro nase 1ucely bude podstatnd tiida P1Tail (tfida pro manipulaci se seznamy), jelikoz
napi. abeceda je reprezentovana seznamem atomu reprezentujicich vzdy jeden znak nebo
tfida P1Compound, kterd umoziuje reprezentovat slozeny term pomoci C++ typu string,
do kterého bude konstruovan generovany automat metody Bierman.

Pro tvorbu predikati je predpfipraveno makro PREDICATE (nazev, pocet_arg) pomoci
kterého je mozné v prostiedi jazyka C++ nadefinovat novy predikat s danym poc¢tem argu-
ment1, které jsou piistupné z téla predikédtu pomoci maker A<n>, kde 1 < n < pocet_arg.

Zdrojovy koéd 2 Piiklad fragmentu kodu vypisujici seznam ulozeny v termu Al na stdout

P1Tail tail(A1l);
PlTerm e;

while(tail.next(e))
std::cout << (char *)e << std::endl;

Preklad .cpp souborti a import do SWI

Aby byly vytvorené predikaty dostupné z prostiedi SWI prologu je nutné z nami vy-
tvofeného .cpp souboru vytvofit sdilenou knihovnu .so. Uvedenou operaci lze provést
pomoci ptipravené utility pl1ld volanim:

Zdrojovy kéd 3 Pieklad *.cpp na sdilenou knihovnu .so

plld -shared -o library_of_predicates.so source_files.cpp

Pokud mame korektné vytvorenou knihovnu s predikaty v jazyce C4++ muzeme ji im-
portovat pitkazem:
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Zdrojovy kéd 4 Import .so knihovny do SWI

load_foreign_library(’library_name’).

Dalsi informace o rozhrani SWI Prolog a jazyka C++ lze nalézt v online manulalu [21].

5.3 Finite State Automata Toolbox (FSA)

Finite State Automata Toolbox (FSA) je knihovna predikétu pro praci s regularnimi vyrazy,
koneénymi automaty a transducery implementovanych v jazyce Prolog. Mezi zakladni funkce
patii vytvofeni automatu z reguldrniho vyrazu, kompozice koneénych automatu i kone¢nych
transduceru, determinizace koneénych automatt i koneénych transduceri, tvorba dopliku
a prunika apod. Mezi dalsimi nabizi i GUI pro praci s koneénymi automaty a transducery,
které je ovem véazano na SICStus Prolog®. Zajimavou funkef je také konverze automatu
na odpovidajici program v jazyce C. Mezi podporované implementace Prologu patii YAP,
SICStus a SWI Prolog.

Snadnost pouziti FSA toolkitu je ilustrovana na piikladu, ktery demonstruje vytvotreni
koneéného automatu L podle regularniho vyrazu a déle vytvoreni transduceru na zakladné
regularniho vyrazu a prijeti Fetézce ,,ababac“. Poznamenejme, Ze veSkeré exportované pre-
dikaty knihovny FSA zac¢inaji prefixem ,fsa_“.

Zdrojovy kéd 5 Motivaéni piriklad pouziti FSA

| ?- use_module(fsa_library).

| 7- fsa_regex_atom_compile(’ [a*,b”,{d,e}]’,L).
L = fa(r(fsa_preds),3,[0],[1], [trans(0,a,0),trans(0,b,2),
trans(0,d,1) ,trans(0,e,1) ,trans(2,d,1) ,trans(2,e,1)1,[]1) 7
yes
| 7- fsa_regex_transduces(’{a:b,? -a}x’, ,ababac\,L), atom_codes(Atom,L).
L = [98,98,98,98,98,99],
Atom = bbbbbc 7
yes
| ?7-

5.3.1 Nastaveni pomoci globalnich proménnych

FSA knihovna umoziuje konfiguraci defaultnich nastaveni jednotlivych funkci pomoci tzv.
globdlnich promeénngch. Moznosti manipulace s globalnimi proménnymi jsou pomoci nasledujicich
predikatu:

3Je ovéem nabizena bindrni varianta FSA, kterd umoziuje spusténi grafické nadstavby bez instalace
SICStus Prologu.
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fsa global_set(+Key,?Val) - nastaveni globalni proménné Key na hodnotu Val

fsa global_get (+Key,?Val) - unifikace globdlni proménné Key s proménnou Val

fsa global list(-List) - ziskdni seznamu globalnich proménnych. V pfipadé Ze neni
zadan parametr, tak je seznam vytisknut na std. vystup.

Zvyseni vykonu knihovny

FSA vyuziva cachovani mezivysledku jednotlivych operaci. Nastaveni cachovani je ptistupné
pomoci globdlnich proménnych a jejim vypnutim je mozné pro jisté druhy vypoctu zvysit
vykonnost. Pro nage ucely se ukazalo vhodnéjsi mit cachovani vypnuté, coz lze provést
pomoci néasledujicich predikatu

fsa_global_set(determinize_preds_cache,off).
fsa global set(cleanup_list_cache,off).

5.3.2 Abeceda

Velmi ¢asto diskutovanou vlastnosti FSA toolkitu je moznost prace s univerzalnim symbo-
lem abecedy ,,7“, ktery zastupuje pravé jeden znak nad libovolnou abecedou. Symbol ,,7“
je mozné s vyhodou pouzivat i ve vyrazech definujici mnozinu znaku, napft. vyraz ,,7-a“
oznacuje libovolny symbol abecedy vyjma symbol ,a“. VySe uvedené vlastnosti jsou do-
stupné v rezimu fsa_preds.

Druhym rezimem je fsa_frozen, ktery vyse uvedené nepovoluje. Defaultnim rezimem
knihovny FSA je rezim fsa_preds a nastaveni je ulozené v globalni proménné pred _module.

5.3.3 Reprezentace automata v FSA

Knihovna FSA poskytuje mnozinu predikatt umoznujici praci s automaty. Mezi podporo-
vané automaty patii

e konetné automaty

e vizené automaty (weighted recognizers)

e transducery

e vizené transducery (weighted transducers)

Struktura reprezentujici automat

Pii praci s FSA potifebujeme obcas pracovat piimo s datovou strukturou reprezentujici
koneény automat, piipadné transducer. Umozni ndm to generovat si vlastni automaty
jisté struktury a podobné. V naSem algoritmu napiiklad generujeme automaty piijimajici
v8echna slova konkrétni délky ¢i v algoritmu Bierman je nutné vysledny automat vytvorit
na zakladé ziskanych idaju z SAT solveru.

Kazdy automat je reprezentovan termem v jazyce Prolog, jehoz struktura je nasledujici:

fa(Symboly, Stavy, PoZateZni stavy, Koncové stavy, Prechody, Skoky)

Symboly - je term r(Sig) (koneéné automaty) nebo t(SigD,SigR) pro transducery.
Stavy - celé ¢islo uddvajici pocet stavi automatu.

Pocatecni stavy - sefazeny seznam celych ¢isel stavi urcujici po¢ateéni stavy.
Koncové stavy -sefazeny seznam celych ¢isel stava urcujici koncové stavy.
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Ptechody - sefazeny seznam trojic ,trans(A,B,C)“ kde A a C jsou celd ¢isla urcujici
zdrojovy a cilovy stav a B je symbol.

Skoky - sefazeny seznam dvojic ,jump(A,B)“, kde A a B jsou celd ¢isla uréujici zdrojovy
a cilovy stav e-prechodu.

Pro zvySeni komfortu zapisu je mozné v rezimu fsa_preds piechod mezi stavy uskutecnitelny
pres vice znaku abecedy zapsat, misto vyjmenovani prechodu pro kazdy znak, pomoci
in([seznam symbolid abecedy]) ¢i jeho negaci not_in([seznam symbolu abecedy])

Na pifkladu je ukézan koneény automat odpovidajici regularnimu vyrazu ,.b.b™ <.

Zdrojovy kéd 6 Piiklad jednoduchého kone¢ného automatu FSA

fa(r(fsa_preds),3,[0],[1], [trans(0,b,2),trans(1,b,1),trans(2,b,1)]1,[])

Pro definice transducert je mozné zvolit zapis prechodu pomoci trans (0,$e(in([b,c,w]))/
$e(in([b,c,w])),1),), ktery definuje piepis symbolu na odpovidajicich si pozicich (tzn. v
uvedeném jsou kédovany tii moznosti trans(0,b/b,1), trans(0,c/c,1) atrans(0,w/w,1)).
Dalsi moznosti zépisu je pomoci termu in( [symboly]), napft. trans(4,in([c00,c10])/e00,5).

Zdrojovy kéd 7 Piiklad jednoduchého transduceru FSA

fa(t(fsa_preds,fsa_preds),2,[0], [1],
[trans(0,w/c,1),

trans(0,$e(in([b,c,w]))/ $e(in([b,c,w])),1),
trans(0,in([c,w])/b,1)],

(1.

Export automatu do souboru

Knihovna FSA umoziiuje také exportovat zpracovavané automaty do souboru, se kterymi je
pak mozné pracovat pomoci dalsich nastroju (napf. grafické rozhrani spustitelné piikazem
fsa -tk). Pro ulozeni a nacteni automatu do souboru slouzi predikity fsa write file(
[+Format,]+File,+Fa) pro zdpis a fsa_read file([+Format,]+File, ?Fa) pro ¢teni. Prvni,
nepovinny parametr, slouzi k specifikaci formatu automatu. V piipadé, ze neni zadand je
brano defaultni nastaveni ulozené v globdlni proménné read nebo write.

5.3.4 Moznosti prace s automaty

Je podporovana vétsina zakladnich operatori reguldrnich vyrazu pro koneéné automaty i
transducery. Mezi zdkladni funkce patii

e konkatenace, sjednoceni, doplnék, rozdil a pranik
e kompozice, cross-produkt, domain a range, inverze (transducery)

e determinizace, minimalizace, odstranéni e-prechodt, operatory regularnich vyrazu

e prijeti fetézce automatem, aplikace transduceru na fetézec, generovani retézcu prijimanych
automatem, generovani dvojic fetézcu u transducert
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Zdrojovy kéd 8 Obsah souboru definujici koneény automat
%% Automatically generated by FSA Utilities.
%% For more info, cf. http://www.let.rug.nl/"vannoord/Fsa/

fa(

%begin sigma and symbols
r(fsa_preds),

%end sigma and symbols
2, % number of states

[ % begin start states

0

1, % end start states
[ % begin final states
0,

1

1, % end final states

[ % begin transitions
trans(0, b, 0),

trans(0, in([c, w]), 1),
trans(1, w, 1)

1, % end transitions
[1). % jumps

Zakladnim predikatem zprostiedkujicim préci s predikaty je fsa_regex_compile(+Term,-Fa),
kde Term obsahuje regularni vyraz. Predikat kompiluje vyraz do termu Fa obsahujici vysledny
automat. Pro konstrukci reguldrnich vyrazi je mozné pouzit zabudované operdtory re-
gularnich vyrazi. Mezi nejzajimavéjsi z nich patii

fa(Fa) - ik, ze Fa je Term obsahujici definici automatu
file(X) - fikd, ze X obsahuje ndzev souboru s definici automatu

union(E1,E2) - sjednoceni, E1 U E2

difference(E1,E2) - rozdil, E1 \ E2

concat(E1,E2) - spojeni, E1.E2

intersect(E1,E2) - prunik, E1 N E2, E1 a E2 museji byt kone¢né automaty, vysledkem je
minimdlni automat

complement(E) - doplnék, —E

minimize(E) - minimalizace E
determinize(E) - determinizace E

compose(E1,E2) - slozeni dvou transduceru E1 (dvojice (A,B)) a E2 (dvojice (B,C)),
vysledkem je minimélni automat (transducer) nad dvojicemi (A,C).

range(E) - vraci mnozinu B takovych, ze dvojice (A,B) jsou v E

domain(E) - vraci mnozinu A takovych, ze dvojice (A,B) jsou v E

Na nésledujicim piikladu 9 je demonstrovano ziskéni rozdilu E dvou automatu, A\B, ¢
zapsidno pomoci pruniku AN—B.
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Zdrojovy kéd 9 Piiklad prace s automaty pomoci operatoru

fsa_regex_compile(difference(fa(A),fa(B)),E)
fsa_regex_compile(intersect(fa(A),complement(fa(B))) ,E)

5.3.5 Dalsi funkce FSA knihovny

Krom prace s automaty nabizi knihovna FSA také dalsich 8 ucelych baliku funkei pro
balicich je vzdy odvozena od jména baliku, ktery tvoii prefix kazdé funkce. Jmenovité se
jednd o baliky

fsa_array - neaktualizovatelné velmi efektivni pole,
fsa_m_array - ,mutable* pole,

fsa_u_array - aktualizovatelné pole,

fsa_hash - neaktualizovatelnd hash datova struktura,
fsa_m_hash - ,mutable“ hash datova struktura,
fsa_u_hash - aktualizovatelna hash datova struktura,
set_bbbtree - Vyvazeny bindrni strom (mnozina) a
map_bbbtree - Vyvizeny bindrni strom (mapa).

Funkce interné pouzivaji stromové struktury pro urychleni pristupu k ulozenym polozkam.
Je vhodné je pouzivat pouze pii zpracovani velkého mnozstvi dat. Pro malé objemy muze
byt rezie pruchodu stormovou strukturou pfilis vysoka.

5.4 MiniSAT solver

MiniSat je minimalistickd implementace open-source SAT solveru, vyvinutd pro zjednoduseni
prace se SAT problémy a pro podporu vyuzivani SAT k feSeni problému. MiniSAT je vyvijen
od roku 2003 a od pocatku je velmi zdafila a ¢asto pouzivana. Cela implementace je velmi
mald, ¢ita kolem 600 Fadku kédu (pocitdano bez komentéit a prazdnych fadki). MiniSAT je
poskytovan jako tiida napsana v jazyce C+—+ poskytujici rozhrani znazornéné na zdrojovém
kédu 10.

Pro standardni pouziti je mozné solver pouzit nasledujicim modelovym zpusobem.
Kazda boolean proménnd klauzule se musi nejdiive ,,zavést“ volanim metody newVar ().
S pomoci téchto proménnych jsou klazule vytvareny a pridavany volanim addClause(), jez
mé za parametr vec<Lit>, kde Lit ptedstavuje tiidu literdlu (boolean proménné), ktery je
vytvaren pomoci konstruktoru Lit (var) nebo ~Lit(var) (negace). Metoda addClause ()
je schopnd detekovat pii pridavani trividlni konflikty jako klauzule {z} a {—z} a indikuje
konflikty navratovou hodnotou FALSE. V piipadé, ze doslo ke konfliktu, tak je solver v ne-
definovaném stavu a nesmi byt pouzit znovu. Pokud k uvedenému konfliktu nedoslo, tak je
hledéani FeSeni spusténo metodou solve (), jez muze mit za parametr ohodnoceni znamych
literdlu. Tato metoda vraci FALSE pokud problém neni fesitelny (unsatisfiable) nebo TRUE
Feseni existuje (satisfiable). Pokud feseni existuje tak je dostupné ve vefejné vlastnosti sol-
veru vec<Lit> model.
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Zdrojovy kéd 10 Rozhrani tiidy implementujici MiniSAT solver

class Solver {

var newVar O

bool addClause (Vec<lit>) literals)

bool add. .. (...) /xdalsi omezenix*/

bool simplyfyDB ()

bool solve (Vec<lit> assumptions)

vec(bool) model /*pokud je problém FeZitelny, tak vektor

obsahuje FeSenix/
vec<Lit> conflict /*pokud je problém nefeZitelny, tak vector
obsahuje konfliktni literalyx/

Déle existuje metoda simplifyDB(), kterd mize byt pouzita pfed volanim solve() ke
zjednoduseni interni mnoziny omezujicich podminek (¢asto nazyvana constraint database).

Aktudlné jsou k dispozici dvé verze - stabilni a zabéhld verze 1.14 a nova verze 2*. Pro
nase ucely jsem se rozhodl pouzit dobfe otestovanou verzi 1.14.

Vice o pouziti MiniSATu lze najit v dokumentaci [11].

5.5 Popis implementace metody formalni verifikace

Implementace metody je provedena v rozsahu zdkladni verze (algoritmus Angluin L*) a
s rozsifenim o biermanuv algoritmus. V této ¢asti se budeme zabyvat vyhradné druhé,
komplexnéjsi varianté, jelikoz zakladni verze je v ni téméf pifimo obsazena.

Na obrazku 5.1 je vidét vztah jednotlivych ¢dsti implementace a zpusob jejich propojeni.

Cela implementace se sklada ze dvou zdrojovych souborti angluin.pl, bierman.cpp
a adresdfe minisat, ktery obsahuje zdrojové soubory MiniSAT solveru. Jelikoz je ptilozen
Makefile sta¢i pro zkompilovani *. cpp zdrojovych souboru zadat piikaz make v kofenovém
adresaii metody. Spusténi metody verifikace je rozdéleno do dvou kroku, dvou ptikazu ja-
zyka prolog. Prvnim je piikaz consult(solver), pro na¢teni konfigura¢niho souburu (vice
kapitola 5.5.3) a druhym consult(angluin([0T,Inv])), kterd spousti vlastni metodu. S
termem 0T je univikovana observation tabulka a s termem Inv automat nalezeného inva-
riantu (pokud je nalezen). Vystupem je soubor inv_final, ktery obsahuje automat Fla,
kde L(Fa) = Inv v piipadé, ze byl invariant nalezen. Pokud doslo k poruseni verifikované
podminky je prislusny protipiiklad ulozen do souboru bad_string opét ve formé automatu
jej prijimaji.

4Verze 2 je datovéna 8.12.2006 a neni k ni, v dobé psani této prace, stéle publikovéna zadna dokumentace.
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Obrazek 5.1: Konceptualni schéma implementované metody formalni verifikace

5.5.1 Angluin L* algoritmus

Hlavni ¢ast metody je zalozena na algoritmu Angluin. Jadrem algoritmu Angluin je ob-
servation tabulka O7, ktera je v Prologu reprezentovana pétici [0TTable, S, E, ELen,
SSigma], kde

OTTable - map_bbbtree, observation tabulka,
S - set_bbbtree, mnozina vzorka S,

E - fsa u array, mnozina experimentu &,
ELen - pocet prvkiu v E a

SSigma - set_bbbtree, mnozina vzorku S.X.

Mnoziny S a SSigma spojené v jednu tvoii fadky O7 tabulky. Datovy typ O7 tabulky je
tvoren vyhradné pomoci prostfedku poskytovanych knihovnou FSA (kapitola 5.3.5), které
by mély zajistit vyssi rychlost v pfistupu jednotlivym prvkam.

Dale jiz pouze vyjmenuji stézejni predikaty vzdy s kratkym popisem.

ot_mat(4+W, -RetVal) - MAT, minimélni adekvétni ucitel

ot_consistent([+OTTable,+S,+EArr,+ELen, +SSigma|,-AE) - AE obsahuje prvek,
ktery je nutné pridat do mnoziny experimentu £

ot_closed([+OTTable,+S,+EArr,+ELen, +SSigma|,-S1A) - S1A obsahuje prvek, ktery
je nutné piidat do mnoziny vzorku S
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angluin_do(+0OT,-OTNew) - jedna iterace algoritmu - konzistence a uzavienost, ex-
trakce Fa, dotaz ekvivalence a piipadné volani dalsi iterace

angluin_do_while(+OT,-OTNew) - zajisfuje konzistenci a uzavienost tabulky

chckInv(+Inv, -WRet, -Value,+S) - kontrola nalezeneho invariantu, Inv je koneény
automat, WRet obsahuje pfipadny protipiiklad s pfislusnosti danou hodnotou Value,
S je mnozina S z tabulky O7T

5.5.2 Biermanuv algoritmus

Biermanuv algoritmus je implementovan v jazyce C++ s vyuzitim knihovny MiniSAT pro
feSeni SAT. Implementace se skladé ze tii ¢asti, kde prvni je hledani CSP pravidel v jazyce
Prolog, druhou je definice rozhrani mezi C++ a SWI Prologem a posledni vyfeseni CSP
(pfevod na SAT problém a vyteSeni pomoci MiniSAT solveru).

Jako rozhrani z prostfedni SWI Prologu je nadefinovédna néasledujici mnozna predikatu

bierman_init - inicializace (vytvofeni instance tfidy) solveru,

bierman_delete - smazani (instance tfidy) solveru,
bierman_addConstraintType2(S,,S,/) - omezeni S, # S, (2),
bierman_addConstraintType3(.Sy,Sy sSuasSua) - omezeni Sy, = Sy = Sya = Swa(3),
bierman_addConstraintType4(S,) - omezeni S, = i, pro néjaké i € [N] (4),
bierman_setSigma(Sigma) - nastaveni abecedy (abeceda je preddvéna jako seznam),
bierman_print - vytiskne nastaveni bierman solveru,

bierman_solve(Fa) - spust{ samotné feseni,

bierman_addFinalState(S,) - pfida pfijimané vzorky.

Pro spravnou funkci by mély byt predikaty volany v poradi

1. bierman_init/0

2. bierman setSigma/2

3. bierman_addFinalState/1, bierman _addConstraintType2/2,
bierman addConstraintType3/4, bierman_addConstraintType4/1

4. bierman solve/1

5. bierman delete/0

Posledni, tieti ¢asti, je feSeni SAT problému implementované pomoci C++ tiidy s vefejnym
rozhranim zobrazenym ve zdrojovém kédu 12. Z metod je nejzajimaveéjsi metoda solve (),
ktera se stard o vytvareni klazule v . CNF tvaru a nasledny pokus o jeji vyfeseni pomoci
MiniSAT solveru a konstrukci FSA z nalezeného feSeni. Pokud neni klauzule feSitelna, tak
vygeneruje novou klauzuli pro hledany DFA s o jedna vétsim poctem stavu a zkusi ji vytesit
ZNOVU.

5.5.3 Konfiguraéni soubor solver.pl

Jednotlivé verifika¢ni problémy jsou ulozené vzdy do samostatného adresafe. Ke kazdému
problému (v jeho adresdii) je prilozen soubor solver.pl, ktery obsahuje nastaveni pro
kazdého z nich (zavedeni predikdti alph(-X) init(-X), bad(-X) a tau(-X) do databdze) .
Ukézka obsahu tohoto souboru je vidét v zdrojovém kédu 11 (nastaveni verifikace algoritmu
Bakery).
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Zdrojovy kéd 11 Obsah souboru solver.pl verif. problému Bakery

:— reconsult(’../angluin.pl’).

:- assertz(alph([b,c,w])). %alphabet Sigma

:- fsa_read_file(’init’,L), assertz(init(L)). %poZateZni konfigurace - FSA
:— fsa_read_file(’bad’,L), assertz(bad(L)). %testovanad vlastnost - FSA

:— fsa_read_file(’trs’,L), assertz(tau(L)). %chovani - transducer

5.5.4 Problémy s implementaci

Pti implementaci jsem se setkal s ¢etnymi problémy, které se v prvni fazi tykaly samotného
programovani v jazyce Prolog, se kterym se mi napracovalo p#ili§ dobte. Tyto problémy se
ovSem po né&jaké dobé podafilo prekonat a vyvstaly problémy nové, tykajici se prevazné
knihovny FSA ve spojeni s prostfedim jazyka Prolog. Knihovna FSA je napsdna velmi
dobie, ale pfeci jen je vidét, ze jesté neni zcela odladéna a jsou chvile kdy se chova do-
sti nepredvidatelné. Pti praci s jednoduchymi (malymi) automaty je vSe v poradku, ale v
pripadé vétsich (napf. 300 a vice stavu) automatu se nemusi chovat zcela korektné. Jedna
se naptiklad o operator cleanup() ¢ pokud se v nékterych vyrazech pouzije ¢i nepozije mi-
nimalizace. . . Posledné zminéné vlastnosti knihovny FSA ztusobovaly nelogické pady celého
feseni, které dokédzalo znacné pozdrzet cely vyvoj.
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Zdrojovy kéd 12 Veiejné rozhrani tiidy implementujici feSeni CSP omezeni

class CBierman{
public:
/*nese vyslednou definici automatu kompatibilni s knihovnou FSAx/
stringstream fa;

CBierman();
CBierman(int);
~“CBierman() ;

/*zkonstruuje SAT klauzuli v CNF form&, vyre3i a zkonstruuje
automat jako Fet&zec v promé&nné fax/
void solve();

/*pfida promé&nnoux/
void addVariable(P1lTerm);

/*nastavi abecedu pouZitou konelnjmi automaty*/
void setSigma(PlTerm) ;

/*pridd stav do mnoZziny koncovych stavi*/
void addFinalState(P1lTerm) ;

/*p¥idani CSP podminky typu 2%/
void addConstraintType2(PlTerm, PlTerm);

/*pfidani CSP podminky typu 2%/
void addConstraintType3(P1lTerm, PlTerm, PlTerm, PlTerm);

/*pfidani CSP podminky typu 4*/
void addConstraintType4 (P1lTerm);

/*vytiskne stav solveru na stdout*/
void printState();
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Kapitola 6

Experimety

V prvni ¢asti této kapitoly budou predstaveny typické problémy regularniho model chec-
kingu. V druhé ¢asti budou rozebrany experimenty, provadéné nad nékterymi z uvedenych
problému a také bude zminén rozdil ve vykonnosti vlivem optimalizace zavedenim Bier-
mannova algoritmu.

6.1 Bakery algoritmus (Bakery Algorithm)

V Bakery algoritmu pro vyluény piistup (mutual exclusion) existuje souc¢asné neomezeny
pocet procesu Cekajicich na ziskani ,tiketu“ pro vstup do kritcké sekce (KS). Kazdy pro-
ces, ktery chce vstoupit do kritické sekce ziskd tiket, jehoz ¢islo je nejvyssi ¢islo ostatnich
Gekajicich tiketu plus jedna. KdyZ proces mé nejmensi ¢islo z ostatnich ¢éekajicich procesu,
muze vstoupit do kritické sekce, pokud z ni predchozi (jehoz tiket byl o jedno mensi) vy-
stoupi a pozdéji pii opousténi kritické sekce zahodi svij tiket.

6.2 Szymanski algoritmus (Szymanski’s Algorithm)
V Szymanski algoritmu pro vyluény piistup existuje opét neomezeny pocet procesu orga-

nizovany v linearnim poli, kde index v poli zna¢i ID procesu. Kazdy proces obsahuje dveé
boolovské proménné a jeden kontrolni stav, oznacujici v jakém stavu vuci KS se nachazi.

Algoritmus 6 Szymanski algoritmus

await Vj : j # i : —s[j]

w(il, s[i] < true, true

i 375 £ (pelj] # 1) A (pelj] #2) then
sli] < false; goto 8

else
wli] < false; goto 11

end if

if await 35 : j # ¢ : s[j] A ~w[j] then
wli], s[i] < false,true

end if

:await Vj : j # i ~w(j]

: await Vj @ j <i:-s[j] vV ~wlj]

. sli] < false; goto 1

= = =
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V algoritmu kontrolni proménnd (pc) nese informaci o stavu procesu tak, ze je v ni
ulozeno ¢islo fadku, ve kterém se proces aktualné nachdzi a proménnd ¢ nese ID procesu.
Podivame-li se na algoritmus, tak muzeme vidét, Ze proces muze byt ve ¢tyfech katego-
rickych stavech. Nejdiive v inicializa¢ni ¢dsti (Fadky 1 a 2), pak se provede analyza okolnich
procesu (fadky 3 az 7), ¢ekdni (8-12) a dale pak jiz nésleduje jen vstup do kritické sekce.

6.3 Dijkstrav algoritmus (Dijkstra’s Algorithm)
Dijkstrav algoritmus pro zajisténi vyluéeného ptistupu neomezeného poctu procest, fazenych

v linearnim poli, kde index v poli je ID procesu. Kazdy proces ma pfifazeny flag, ktery
signalizuje jeho schopnost vstoupit do kritické sekce.

Algoritmus 7 Dijsktruv algoritmus
. flagli] < 1
if p # ¢ then
await flag[p] = 0 then
pEi
end if
. flagli] < 2
. if 35 # i : flag[j] = 2 then
goto 1
: end if
: flagi] < 0
: goto 1

© P NPT W

—
L=}

V algoritmu znac¢i proménnd p ID procesu aktudlné nachazejiciho se v kritické sekci a
flag je pole indexované ID procest a nabyvajicich hodnot 0, 1,2, kde hodnota 0 signalizuje,
ze proces nec¢eka na vstup ani neni v KS, 1 znamenad, ze proces ¢eka na vstup do KS a 2,
ze se nachdzi v KS.

6.4 Vysledky

V této casti shrnu vysledky z experimentu a podivame se na komplikace, které vyvstaly se

VVVVVV

Linux.

Prvnim problémem, na kterém byla implementace zkouSena, byla verifikace algoritmu
Bakery. Casové narocnosti jsou znazornéné v tabulce 6.1. Z tabulky je zajimava Gasové
narocnost metody s optimalizaci Bierman, kterd zabrala nejvice ¢asu. Je to zptisobeno tim,
ze bylo stanoveno malo CSP podminek (vétsina fetézcu byla klasifikovana jako ,,7¢) a tak
odvozeny automat (s jistou ndhodnosti ohodnoceni, protoze SAT problém byl uspokojen
pii vétsim mnozstvi hodnot jednotlivych literali) nebyl odvozen ,idedlné*.
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metoda | Prolog | ¢as (s)
Angluin/0 | YAP | 3.468
Angluin/1 | YAP | 0.684
Bierman SWI 5.64

Tabulka 6.1: Casové statistiky verifikace algoritmu Bakery

Pfi experimentech s Dijsktrovym a Szymanskiho algoritmem dochézi k chybé pii vypoctu
predikatu fsa_regex_compile (mb(intersection(fa(CInv), fa(Taulnv))), TaulnvISCInv),
ktery slouzi k naslednému zjisténi, zda 7(Inv) C7 Inv (pfevodem na —~Inv N 7(Inv) =* @).
Predikat fsa regex_compile/2 pochézi z FSA knihovny a zajimavym aspektem je, Ze po-
kud si zpracovavané automaty (CInv a TauInv) ulozim samostatné a poté zkusim operaci
provést samostatné mimo béh metody, tak se vSe provede korektné. Bohuzel se mi nepo-
vedlo uvedenou chybu (jednda se o pfeteceni zdsobniku) odstranit a tudiz neni implementace
na verifikaci téchto problému funkéni.

metoda | Prolog | ¢as (min)
Angluin/0 | YAP | 48+
Angluin/1 | YAP | 53+
Bierman SWI | 28+

Tabulka 6.2: Casové statistiky verifikace algoritmu Szymanski

V tabulce 6.2 jsou uvedeny naméfené Casy stravené feSenim verifikace Szymanskiho
algoritmu, nez dojde k padu implementace metody. Symbol ,,+“ znamend, ze verifikace
skoncila s chybou v uvedeném case.

metoda | Prolog | ¢as (min)
Angluin/0 | YAP | 41+
Angluin/1 | YAP | 33+
Bierman SWI | 31+

Tabulka 6.3: Casové statistiky verifikace Dijkstrova algoritmu

V tabulce 6.3 jsou uvedeny naméiené ¢asy stravené reSenim verifikace Dijkstrova algo-
ritmu, nez dojde k padu implementace metody.

Podivéame-li se do tabulek (pfestoze nevidime konecné ¢asy), tak dosazené casy pied
padem jsou pilis vysoké!. Hlavni problém této metody je v poéitani piilis vysokého poctu
tranzitivnich uzévéru (konkrétné se jednd o pocet |S|*|E|, kde S, € jsou mnoziny z OT), coz
u testovanych algoritmu znamend fddoveé stovky az tisice vypoctu tranzitvnich uzavéru. Pro
predstavu napf. vypocet tranzitivniho uzavéru pro fetézec délky 4 u algoritmu Szymanski
zabere i 40s a s delsimi fetézci narusta.

'V porovndni s konkurenénimi metodami, napf. [9]
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Kapitola 7
Zaveér

Préace se zabyva reguldrnim model checkingem a je v ni predstavena nova metoda formélni
verifikace zalozend na odvozovani regularnich jazyku, ktera slouzi k dokézovéani spravnosti
nekonecéné stavovych systému.

V prvnich kapitoldch je pfedstaven dvod do teorie modelovani systému a (reguldrniho)
model checkingu. Tyto kapitoly mohou slozit jako tivodni text do problematik model chec-
kingu v ¢eském jazyce, kterych neni napsidno mnoho. V dalsich kapitolach je pfedstavena
nové metoda reguldrniho model checkingu, zaloZena na algoritmech Angluin a Bierman a
provedena jeji implementace.

Jadrem celé metody je algoritmus Angluin, ktery pii implementaci ukazal i slabé stranky
metody. Mezi né patfi hlavné definice ucitele, ktery musi pro kazdy zkoumany fretézec
spocitat tranzitivni uzaveér a pravé tyto vypocty tranzitivnich uzavéra zpusobuji ptilis vel-
kou ¢asovou narocnost celé metody. Moznosti je zavedeni dalsich optimalizaci (napft. algorit-
mus Angluin s redukovanou observation tabulkou), které by mohly tuto piilis velkou ¢asovou
naroc¢nost snizit. Druhou strankou je optimalizace za pomoci algoritmu Bierman, ktera za
jistych okolnosti (v tabulce OT se vyskytuje pfilis§ mnoho neklasifikovanych retézcu) muze
zpusobit vys$i pocet iteraci metody a tim i nezanedbatelné zvysit vysledny ¢as potiebny
pro verifikaci.

Byly provedeny dvé implementace, kde prvni je tvofena pouze algoritmem Angluin a
druha optimalizovana algoritmem Bierman. Prvni varianta umozinuje nastaveni konstanty
pro neklasifikované fetézce urcujici, zda tyto Fetézce budeme zahrnovat nebo nezahrnovat
do hledaného invariantu. Predpokladalo se, ze implementace s optimalizaci bude rychlejsi
nez bez ni, ale experimenty ukdazaly, ze neni mozné fict, kterd varianta metody vykazuje
vzdy nejlepsi vysledky. Pro kazdy verifikovany problém je tedy vhodné vyzkouSet veskeré
varianty a zjistit, kterd dany problém fesi nejrychleji.

Implementace je napsana prevazné v jazyce Prolog a postavena na funkcich z knihovny
FSA, kterd umoznuje jednoduchou préci s koneénymi automaty. Knihovna je napséna velmi
dobte (prestoze se jednd o praci jediného tvurce), ale jelikoz neni masové pouzivana, neni
zcela odladéna. Vyhodou ovSem je, ze autor je piistupny a hldSené chyby se snazi rychle
opravovat!'. Implementace neni zcela dokonéena, coz je zpusobeno ¢asteéné problémy s

W rdmeci préce byla nahldgena chyba, ktera byla téméf okamzité opravena a vydéna nové verze knihovny
FSA (ver. fsa6-301).
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knihovnou FSA a také nékolika zdludnymi chybami v implementaci, které velmi pozdrzely
Vyvoj.

V soucasné dobé implementace funguje korektné pouze na jednoduché problémy a bylo
by vhodné v ramci dalsiho vyvoje implementaci doladit pro verifikaci i komplikovanych
problému. Déle 1ze provérit vliv dalsich optimalizaci na vyslednou ¢asovou naro¢nost fesent.
Jedn4 se prevazné o implementaci algoritmu Angluin s redukovanou tabulkou[14] a zavedeni
uceni pres diskriminaéni stromy/[6].
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