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Abstrakt
Regulárńı model checking je metoda pro verfikaci nekonečně stavových systémů. Je založena
na kódováńı jejich konfigurace jako slov nad konečnou abecedou, množiny konfiguraćı jako
konečného automatu a přechod̊u jako konečných transducer̊u. Je zde představen nový
př́ıstup k regulárńımu model checkingu založený na odvozováńı regulárńıch jazyk̊u. Me-
toda je založena na prozkoumáváńı nekonečně stavového systému, jehož chováńı může být
modelováno použit́ım transducer̊u, které zachovávaj́ı délku řetězc̊u a jejich aplikaćı je možné
źıskat všechny dosažitelné konfigurace systému. Naše metoda regulárńıho model checkingu
je založena na odvozováńı regulárńıch jazyk̊u pomoćı algoritmu Angluin, který je použit
pro nalezeńı vhodného invariantu (nadaproximace), který je schopen zodpovedět otázku
zachováńı či porušeńı nějaké vlastnosti. Je zde také uveden úvod do teorie konečných au-
tomat̊u, model checkingu, SAT problémů a popis Angluinova a Biermanova algoritmu pro
učeńı konečných automat̊u.

Kĺıčová slova
Konečný automat, Angluin L∗ algoritmus, Bierman̊uv algoritmus, model checking, regulárńı
model checking, formálńı 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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kerem z TU Mnichov.
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2.4 Algoritmus Angluin L∗ . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 19
2.5 Algoritmus Biermann . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 21
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Seznam použitých zkratek
a symbol̊u

FA konečný automat (Finite-state Automata)

DFA deterministický konečný automat (Deterministic Finite-state Automata)

MC model checking, kontrola model̊u

RMC regulárńı model checking, regulárńı kontrola model̊u

O funkce, přǐrazuje vzork̊um symbol indikuj́ıćı př́ıslušnost řetězce do jazyka,
Bierman̊uv algoritmus

Σ abeceda, množina symbol̊u konečného automatu nebo transduceru

OT tabulka pozorováńı (Observation Table), Angluin L∗ algoritmus

Su proměnná vzorku, Bierman̊uv algoritmus

Sj
u logický literál (atomická boolean hodnota) přǐrazená j-tému stavu v DFA a

u-tému vzorku z O, Bierman̊uv algoritmus

E množina experiment̊u, Angluin L∗ algoritmus

S množina řetězc̊u reprezentuj́ıćı r̊uzné stavy výsledného DSA, Angluin L∗
algoritmus

trs model chováńı systému, reprezentace transducerem

bad kontrolovaná vlastnost systému, reprezentace konečným automatem

init počátečńı stav systému, reprezentace konečným automatem
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Kapitola 1

Úvod

V současnosti je software ned́ılnou část́ı r̊uzných systémů námi použ́ıvaných v každodenńım
životě. Často u takových zař́ızeńı předpokládáme absolutńı bezchybnost softwarové části a
svěřujeme jim stále kritičtěǰśı funkce, jako je vybaveńı nemocnic nebo většina automa-
tických ř́ıd́ıćıch systémů (např. brzdové systémy v automobilech). Krom toho jsou techniky
softwarového (SW) vývoje stále častěji aplikovány také při programováńı hardwaru či př́ımo
můžeme hardware programovat1.

Muśıme předpokládat, že všechny systémy obsahuj́ı chyby a softwarová výbava neńı
výjimkou - dokonce může potenciálně obsahovat v́ıce chyb (či zranitelnost́ı) než ostatńı
druhy systémů (v souladu s komplexnost́ı sofwarových celk̊u a relativńı novosti softwaru
jako technologie) a je nutné mı́t nějaké automatizované metody pro detekci programových
chyb. Historie nás už mohla poučit o závažnosti takových softwarových chyb. Připomeňme
např́ıklad známou chybu v operaci děleńı, která se vyskytla u prvńıch verźı procesor̊u Intel R©
Pentium R© nebo velké množstv́ı chyb v operačńıch systémech, kde nové chyby jsou obje-
vovány téměř každým dnem a tak dovoluj́ı existenci velkého počtu poč́ıtačových vir̊u.

Jednou z přirozených cest pro detekci chyb je testováńı, hledáńı význačných vstupńıch
dat a ověřováńı správnosti výstup̊u (odezvy systému). V př́ıpadě jednoduchých systémů
jsme schopni touto metodou otestovat veškeré možné kombinace a hodnoty vstup̊u, ale ta-
kových systémů v reálném životě nenalezneme mnoho. Většinou potřebujeme ověřit systémy,
které jsou velmi rozlehlé (např. části operačńıch systémů) nebo obt́ıžně simulovatelné (např.
paralelńı systémy), u kterých je velmi obt́ıžné či dokonce nemožné2 otestovat veškeré možnosti
bez opomenut́ı některé z nich. Druhou věćı je, že testováńım nejsme schopni dokázat, že v
systému nejsou chyby3, ale právě opačně, že v systému nějaké jsou, tzn. testováńım nejsme
schopni systém verifikovat, tzn. prokázat jeho bezchybnost.

Jiným př́ıstupem je formálńı verifikace. Jednou z jej́ı forem je metodika nazvaná ”model
checking (MC)“, která se zabývá kontrolou konečně stavových systémů (finite-state). Model
checking je kontrola systému (přesněji jeho modelu) zda zachovává nějakou testovanou
vlastnost. U konečně stavových systémů je provedeno (na úrovni modelu) prozkoumáńı
všech dosažitelných stav̊u (nebo pro zefektivněńı, na základě heuristicky vybraných stav̊u)
a u každého z nich ověřena kontrolovaná vlastnost.

Nověǰśı variantou MC je regulárńı model checking (Regular Model Checking, RMC),
která umožňuje kontrolovat nekonečně stavové systémy. Toto poměrně nové zobecněńı je

1Např́ıklad VHDL, v současnosti nejv́ıce použ́ıvaný jazyk pro design hardwarových systémů.
2Z časových, finančńıch či jiných d̊uvod̊u.
3U skutečně jednoduchých systémů, kde jsme schopni dokázat, že byly prověřeny veškeré možné kombi-

nace vstupńıch hodnot toto tvrzeńı neplat́ı.
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motivováno v současnosti rostoućı d̊uležitost́ı nekonečně stavových systémů. Mezi takové
systémy patř́ı zásobńıkové automaty, (ztrátové, lossy) FIFO-kanály, systémy s č́ıtači nebo
parametrizované a dynamické śıtě proces̊u. Jelikož regulárńı model checking nemůže pro-
zkoumávat veškeré dosažitelné stavy systému (stavový prostor neńı konečný), muśı s ne-
konečnou množinou stav̊u pracovat symbolicky za pomoci r̊uzných formalismů jako jsou
logiky nebo automaty. S veškerými stavy je poté manipulováno současně.

V diplomové práci je představena nová metoda RMC založená na novém použit́ı algo-
ritmů Angluin a Bierman (algoritmy pro učeńı konečných automat̊u ze vzork̊u jazyka). V
druhé kapitole je proveden detailńı úvod do celkové problematiky RM a veškerých souvi-
sej́ıćıch technik. Třet́ı kapitola obsahuje rozbor nového př́ıstupu k RMC a v následuj́ıćıch
kapitolách je rozebrána implementace a výsledky experiment̊u.

Diplomová práce navazuje na semestrálńı projekt, ve kterém byl proveden rozbor pro-
blematiky a teoreticky rozebrána nová metoda RMC.
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Kapitola 2

Prerekvizity

V prvńıch kapitolách je rozvedena problematika model checkingu konečně stavových systémů,
ve které bych zd̊uraznil konečný automat (kapitola 2.1.1), prostředek pro modelováńı kon-
figuraćı systémů jako slov př́ıj́ımaných konečným automatem, které budeme i my použivat
pro modelováńı konfiguraćı systémů.

Dále je rozvedeno rozš́ı̌reńı konečně stavového model checkingu na model checking ne-
konečně stavových systémů, který je předmětem této práce, a představeny pojmy jako
regulárńı modely nebo regulárńı relace a transducery (kapitola 2.2.1).

A v posledńıch kapitolách je představen úvod do problematiky SAT problémů a možnosti
jeho řešeńı následované představeńım základńıch variant algoritmů pro učeńı konečných
automat̊u použitých naš́ı metodou formálńı verifikace.

2.1 Model checking

Kapitola představuje úvod do metodik a pojmů z oblasti model checkingu (MC), mezi které
patř́ı pojem modelu, konfigurace, chováńı systému a daľśı.

2.1.1 Model

Modelem je označována reprezentace dynamického systému (a jeho chováńı) za použit́ı
matematického popisu založeném na množinách stav̊u a relaci přechod̊u. Reprezentace stavu
reálného systému je nazývána jeho konfiguraćı. Konfiguraćı můžeme označovat např́ıklad
hodnoty nějakých programových proměnných nebo obsah nějakého śıt’ového spojeńı. Je
možné nalézt mnoho r̊uzných reprezentaćı konfiguraćı pro jeden sysém, které ale mohou
pouze reprezentovat r̊uzné pohledy na zkoumaný systém. Důvod existence mnoha model̊u
jednoho systému může být dán t́ım, že na systém je možné pohĺıžet z pohledu r̊uzných
vlastnost́ı či r̊uzné abstrakce. Pak zálež́ı jen na našich požadavćıch, kterou reprezentaci
vybereme a která nejlépe charakterizuje analyzované chováńı.

Konečný automat (FA)

Základńım modelem pro modelováńı systémů je konečný automat [20, 9, 18], což je pětice
M = (Q,Σ, δ, qO, F ), kde Q je množina konečných stav̊u, Σ konečná abeceda, δ ⊆ Q×Σ×Q
množina přechod̊u, q0 ∈ Q označuje počátečńı stav a F ⊆ Q množinu koncových stav̊u. M
je označován jako deterministický, když ∀q ∈ Q, a ∈ Σ existuje nejv́ıce jeden přechod q′ s
(q, a, q′) ∈ δ.
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Relace přechodu (transition relation) →⊆ Q×Σ∗×Q z M je definována jako nejmenš́ı
relace zachovávaj́ıćı:

1. ∀q ∈ Q : q
ε→ q,

2. když (q, a, q′) ∈ δ, pak q
a→ q′

3. když q
w→ q′ a q′

a→ q′′, pak q
wa→ q′′.

Jazyk rozpoznávaný (generovaný, přij́ımaný) automatem M ze stavu q ∈ Q je defi-
nován jako L(M, q) =

{
∃q′ ∈ F : q

w→ q′
}

. Jazyk L(M) je ekvivalentńı L(M, q0). Množina
L ⊆ Σ∗ je regulárńı, když existuje konečný automat M takový, že plat́ı L = L(M). Také
lze definovat jazyk slov do nějaké konkrétńı délky L≤n = {w ∈ L||w| ≤ n} , L≤n(M, q) =
{w ∈ L(M, q)||w| ≤ n}, a Σ≤n = {w ∈ Σ∗||w| ≤ n}.

Definujme hloubku automatu M = (Q,Σ, δ, q0, F ) označovánu dM jako maximálńı
délku nejkratš́ı cesty vedoućı do některých stav̊u M z počátečńıho stavu q0, např. dM =
maxq∈Qmin

w∈Σ∗∧q0
w→q
|w|.

Ř́ıkáme, že q, q′ ∈ Q automatu M jsou k-nerozlǐsitelné, značeno q ≡k q′, když L≤k(M, q) =
L≤k(M, q′). Pak lze definovat stupeň rozlǐsitelnosti ρM automatu M jako minimálńı k ta-
kové, že každé dva stavy q, q′ of M jsou k-rozlǐsitelné, např. q 6≡k q′.

Büchiho automat

Daľśım známým modelem pro popis systémů pro účely model checkingu jsou Büchiho au-
tomaty, rozš́ı̌reńı běžných konečných automat̊u, představené švýcarským matematikem Ju-
liusem Richardem Büchim.

Definice 1 (Büchiho automat) Büchiho automat M je pětice (Σ, Q, δ, q0, F ), kde

• Σ je konečná množina akćı nebo znak̊u

• Q je konečná množina stav̊u

• δ : Q× Σ → 2Q je přechodová funkce

• q0 ∈ Q je počátečńım stavem a

• F ⊆ Q je množina koncových stav̊u

Každý běh zač́ıná počátečńım stavem a pak je v každém kroku nedeterministicky vyb́ırán
následńık aktuálńıho stavu.

Definice 2 (Nekonečný běh)Necht’ je Büchiho automat M = (Σ, Q, δ, q0, F ). Nekonečný
běh γ automatu M přes slovo w = a0a1 . . . ∈ Σw je nějaký běh γ = γ0γ1 . . . ∈ Qw takový,
že γ0 = q0 a γi

ai→ γi+1, pro všechna i ≥ 0.

Vı́ce je možné naj́ıt v [4].
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Kripkeho struktura (Kripke structure, KS)

Daľśım často použ́ıvaným modelem jsou Kripkeho struktury, kde uzly označuj́ı atomické
výroky a značené přechody (labeled transition) označuj́ı akce.

Definice 3 Kripkeho struktura nad množinou AP atomických výrok̊u je trojice (S, R, I),
kde

• S je množina stav̊u

• R ⊆ S × S je relace přechod̊u

• I : S → 2AP je funkce značeńı (labeling function)

Každý výrok z množiny AP popisuje lokálńı vlastnosti stavu systému. Ke každému
stavu systému je pomoćı funkce značeńı (labelign function) I : S → 2AP přǐrazen atomický
výrok, funkce I přǐrazuje stavu jeho platné výroky. Funkce značeńı je nazývána interpretaćı.

Kripkeho struktura se nazývá totálńı (total), když R je totálńı relace. V ostatńıch
př́ıpadech se nazývá částečná (partial). Kripkeho struktura je nazývána kořenová (roo-
ted), když jeden stav s0 ∈ S, je označen jako počátečńı. Pro použ́ıt́ı v model checkingu jsou
množiny S a AP obvykle konečné.

Na obrázku 2.1 je znázorněn př́ıklad jednoduché Kripkeho struktury, která reprezentuje
zjednodušený životńı cyklus procesu v operačńım systému.

14
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3

Obrázek 2.1: Př́ıklad Kripkeho struktury

Definice KS předchoźıho obrázku je

AP = {běhuschopný, přerušený, běž́ıćı, ukončený}
S = {1, 2, 3, 4}
R = (1, 2), (1, 4), (2, 3), (3, 1)

I : {I(1) = {běhuschopný, běž́ıćı}, I(2) = {přerušený}, I(3) = {běhuschopný, přerušený}, I(4) =
{ukončený}}

Př́ıklad nějakého běhu nad KS z př́ıkladu je: 1, 2, 3, 1, 4.

Temporálńı logiky (Temporal Logics, TL)

Účelem modelováńı je popis systémů, tzn. popis jejich chováńı mezi stavy a vlastnost́ı stav̊u.
Je ovšem nutné takové popisy formalizovat. Př́ıkladem může být ověřeńı dosažitelnosti,
která může být volně popsána následovně: ”Je možné dosáhnout nějakého stavu, který je
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nějakých vlastnost́ı a dosažitelný z počátečńıho stavu?“. Temporálńı logiky[4, 2] jsou logické
formalismy vytvořené pro vyjádřeńı takových podmı́nek.

Základ TL je tvořen skutečnost́ı, že výrok nemuśı být pouze staticky pravdivý nebo
nepravdivý, ale jeho pravdivost se může měnit s časem. Pravdivost formule v temporálńı
logice je posuzována vždy k jednomu stavu systému v jednom časovém okamžiku, tzn. stav
systémů se může měnit s časem.

Existuj́ı dva typy TL - linear-time a branching-time. Prvńı z nich (linear-time) je bĺıže k
přirozenému pohledu na čas, tzn. představujeme si jej jako lineárně uspořádanou množinu.
Pokud vezmeme dva stavy s a t, tak z časového hlediska plat́ı s < t, s = t nebo t < s,
kde operátor < představuje časovou následnost. V branching-time TL ma čas stromovou
strukturu, tzn. každá minulost nějakého stavu je jednoznačná a jeho budoucnost je nede-
terministicky větvena. Formule tedy mohou v r̊uzných větv́ıch budoućıho vývoje nabývat
r̊uzných hodnot.

Lineárńı temporálńı logiky (Linear Temporal Logic, LTL)

Lineárńı temporálńı logiky si lze představit jako standardńı linear-time TL, které jsou
často prezentovány ve spojeńı s Kripkeho strukturami. Formule mohou být konstruovány
následovně:

φ ::= > | p | ¬φ | φ ∧ φ | X(φ) | φUφ, kde p ∈ AP

poznámka: symbol > označuje tautulogii (atomický výrok, který je pravdivý nad všemi
stavy).

Sémantika [[φ]] formule φ je množina všech běh̊u γ pro které je vlastnost zachována:
[[φ]] = {γ|γ |= φ}. Sémantiky jsou induktivně definovány na struktuře formule následovně

γ |= >
γ |= p ⇔ p ∈ I(γ0)
γ |= ¬φ ⇔ γ 6|= φ
γ |= φ1 ∧ φ2 ⇔ γ |= φ1 ∧ γ |= φ2

γ |= X(φ) ⇔ |φ| > 1 ∧ γ1 |= φ
γ |= φ1Uφ2 ⇔ ∃k ∈ [|γ| − 1] : (γk |= φ2 ∧ ∀i ∈ [k − 1] : φ1 |= φ1)

Každý běh γ je tautologíı (>) a každý běh γ zachovává nějaký atomický výrok, když
prvńı stav γ0 zachovává. Následuj́ıćı negace a konjunkce jsou interpretovány obvyklým
zp̊usobem.

LTL také zavád́ı modálńı operátory X, který je interpretován jako ”následně“, tzn.
vyžaduje platnost vlastnosti φ v nějakém následuj́ıćım stavu a binárńı operátor φ1Uφ2 je
interpretován ”φ1 dokud neplat́ı φ2“. Formule plat́ı, pokud existuje stav na cestě, kde je
splněna vlastnost φ2 a v každém předcházej́ıćım stavu je splněna vlastnost φ1.

Nad uvedenými základńımi operátory jsou definovány daľśı dva, které jsou pouze přepisem
uvedených, ale s výhodou použitelné.

F (φ) := U(>, φ)
G(φ) := ¬F (¬φ)
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F (φ)

G(φ)

X(φ)

φ1Uφ2

φ

φφφφ

φ

φ1 φ1 φ1 φ2

Obrázek 2.2: Př́ıklad grafické interpretace operátor̊u LTL

Unárńı operátor F (φ) (interpretová jako ”někdy v budoucnu plat́ı“) se použ́ıvá k určeńı,
že vlastnost φ bude splněna v některém z následuj́ıćıch stav̊u a operátor G(φ) (interpretován
jako ”vždy“ nebo ”globálně“) specifikuje, že vlastnost φ je splněna v každém následuj́ıćım
stavu.

Temporálńı logika s větveńım času (Computational Tree Logic, CTL)

CTL logika je jedna z prvńıch temporálńıch logik s větveńım času. Vycháźı z LTL logiky
kterou rozšǐruje o možnost větveńı a zavád́ı existenčńı (∃) a obecný (∀) kvantifikátor cesty.
Tyto kvantifikátory jsou užity vždy v konkrétńım stavu k určeńı, zda všechny cesty nebo
některá z cest vycházej́ıćı z daného stavu splňuje danou vlastnost.

φ ::= > | p | ¬φ | φ1 ∧ φ2 | EX(φ) | Eφ1Uφ2 | Aφ1Uφ2

Sémantika formuĺı označuj́ıćı podmnožinu stav̊u s ∈ S (S je množina stav̊u Kripkeho
struktury), pro které je formule splněna: [[φ]]T = {s ∈ S|s |= φ}. Necht’ Π∗

s označuje
množinu všech běh̊u ze stavu s. Sémantiky jsou induktivně definovány na struktuře formule
následovně

s |= >
s |= p ⇔ p ∈ I(s)
s |= ¬φ ⇔ s 6|= φ
s |= φ1 ∧ φ2 ⇔ s |= φ1 ∧ s |= φ2

s |= EX(φ) ⇔ ∃s′ ∈ S : (s, s′) ∈ R ∧ s′ |= φ
s |= Eφ1Uφ2 ⇔ ∃γ ∈ Π∗

s : ∃k ∈ [[γ]] : (γk |= φ2 ∧ ∀i ∈ [k − 1] : γi |= φ1

s |= Aφ1Uφ2 ⇔ ∀γ ∈ Π∗
s : ∃k ∈ [[γ]] : (γk |= φ2 ∧ ∀i ∈ [k − 1] : γi |= φ1

Každý stav s je tautologíı (>) a každý stav s splňuje výrok, když je výrok přǐrazen
stavu. Negace a konjunkce jsou definovány obvyklým zp̊usobem. Modalita EX (”následně
φ“) intuitivně znamená, že existuje bezprostředńı následńık stav s′ dosažitelný vykonáńım
jednoho přechodu, který splňuje φ. Modalita Eφ1Uφ2 (”existuje φ1 dokud φ2“) vyžaduje
existenci takového běhu γ zač́ınaj́ıćıho ve stavu s, jež má prefix, jehož posledńı stav splňuje
φ2 a veškeré ostatńı stavy prefixu splňuj́ı φ1. Modalita Aφ1Uφ2 (”všechna φ1 dokud φ2“)
vyžaduje, aby veškeré běhy γ zač́ınaj́ıćıho ve stavu s a měly prefix, jehož posledńı stav
splňuje φ2 a veškeré ostatńı stavy prefixu splňuj́ı φ1.

Nad uvedenými základńımi operátory jsou definovány daľśı, které jsou pouze přepisem
uvedených, ale s výhodou použitelné.
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φφ
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(c) Eφ1Uφ2
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φ2φ2
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φ

φ

φ

(e) EGφ

φ

φ

φφ φ φ

φ

(f) AGφ

φ

(g) EFφ

φ

φφ

(h) AFφ

Obrázek 2.3: Grafická interpretace operátor̊u CTL

AX(φ) := ¬EX(¬φ)
AF (φ) := A>Uφ
EF (φ) := E>Uφ
AG(φ) := ¬EF (¬φ)
EG(φ) := ¬AF (¬φ)

Modalita AX(φ) (”všechna následuj́ıćı φ“) vyžaduje, aby φ byla zachována ve všech
následńıćıch aktuálńıho stavu s. Modalita AF (φ) (”někdy v budoucnu plat́ı“) vyžaduje,
aby φ bylo zachováno v některém stavu všech možných následuj́ıćıch běh̊u z aktuálńıho
stavu. EF (φ) je existenčńı variantou předchoźıho - muśı existovat nějaký běh ze současného
stavu, který zachovává φ. AG(φ) (”globálně pro všechny“) vyžaduje, aby φ bylo splněno ve
všech stavech a ve všech možných cestách ze současného stavu. Posledńı modalita EG(φ)
(”globálně existuje“) vyjadřuje, že muśı existovat cesta ze současného stavu, který za-
chovává φ ve všech svých stavech.

2.1.2 Popis systému

K popisu systému, modelováńı, s použ́ıvá Büchiho nebo Kripkeho automat, kde množina
všech akceptuj́ıćıch stav̊u je množinou konfiguraćı. Takto jsou všechny běhy systému (mo-
delu) akceptuj́ıćımi běhy.

Obvykle je vybrána n-tice proměnných V = (x1, x3, . . . , xn), společně s jejich doménami
D = (D1, D2, . . . , Dn). Množina konfiguraćı Γ je pak D1 × D2 × . . . × Dn, podmnožinou
kartézského součiny všech domén. Pro popis množiny konfiguraćı se použ́ıvá predikát̊u nad
proměnnými, např́ıklad x3 = 5 určuje množinu D1 ×D2 × {5} ×D4 × . . .×Dn.

2.1.3 Model Checking (MC)

Klasický model checking lze aplikovat pouze na konečně stavové systémy (přesněji jejich
modely). Hlavńı využit́ı této metody je při verifikaci hardwaru, jehož stavový prostor je
ze své podstaty vždy konečný. Zjednodušeně lze ř́ıci, že se jedná o prohledáváńı stavového
prostoru stav po stavu a u každého se kontroluje zachováńı nějaké vlastnosti. Rozš́ı̌reńı na
nekonečně stavové systémy bude probráno v kapitole 2.2.
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Je dána množina konfiguraćı Γ, model M nad Γ a temporálńı formule ϕ ∈ PTL(Γ) nad
Γ. Nyńı hlavńı problém kontroly model̊u (a model checking problem) může být definován
následovně

M,ΓI |= ϕ

který označuje problém dosažitelnosti (reachability problem). V př́ıpadě konečně stavových
systémů (např. hardware), lze model redukovat na konečně stavový automat (či graf) a
problém na prohledávańı grafu.

OK
proti−
př́ıklad

Model
checking

M,ΓI ϕ

Obrázek 2.4: Konceptuálńı schéma model checkingu

Na obrázku 2.4 je znázorněné konceptuálńı schéma model checkingu. Funkce PTL
označuje temporálńı výrokovou logiku (propositional temporal logic, kapitola 2.1.1), ϕ kon-
trolovanou vlastnost a ΓI počátečńı (výchoźı) stav systému.

Jedńım z hlavńıch problémů model checkingu je problém stavové exploze (state explosion
problem)[19] (systém má př́ılǐs mnoho proměnných nebo je př́ılǐs nedeterministický a jeho
stavový prostor je potom př́ılǐs velký). Tomuto problému je i dnes věnováno mnoho úsiĺı
a existuje několik zp̊usob̊u, jak explozi stavového prostoru předej́ıt. Zde je pouze strohý
výčet:

Abstrakce - zabývá se abstraktńım popisem systému, který bude mnohem menš́ı než jeho
konkrétńı model

Redukce částečným uspořádáńım - poukazuje na to, že některé kroky systému se mo-
hou provést současně a jejich pořad́ı neovlivńı výsledný účinek. Tohoto se využ́ıvá při
generováńı stavového prostoru. Užit́ı má metoda převážně v paralelńıch systémech.

Kompozitńı verifikace - využ́ıvá faktu, že se na systém můžeme d́ıvat jako na kompozici
menš́ıch podsystémů. Tyto podsystémy jsou ověřeny každý zvlášt’ a t́ım docháźı k
redukci p̊uvodńıho stavového prostoru.

Mezi typické problémy řešené pomoćı model checkingu patř́ı analýza dosažitelnosti
(reachability analysis), živost (liveness). Prvńı z nich, analýza dosažitelnosti představuje
základńı problém model checkingu a byla již částečně představena výše a druhá, živost, je
analýzou dynamických systémů, kde docháźı z r̊uzných d̊uvod̊u k čekáńı některých proces̊u

12



na jiné. Ověřeńı živosti zjǐsuje, zda se všechny procesy dostanou k běhu v konečném čase,
či nejlépe stejně často.

2.2 Regulárńı model checking (RMC)

Regulárńı model checking představuje adaptaci výše uvedeného model checkingu pro ve-
rifikaci nekonečně stavových systémů. Vznik RMC je dán v současnosti stále vzr̊ustaj́ıćı
d̊uležitost́ı nekonečně stavových systémů a potřebou jejich formálńı analýzy.

2.2.1 Regulárńı relace

Regulárńı model checking je postaven na regulárńıch relaćıch[12], které budou použity
pro reprezentováńı relace přechod̊u. Regulárńı relace jsou přij́ımány automaty podobným
zp̊usobem jako regulárńı množiny jsou přij́ımány konečným automatem.

Definice 4 (kř́ıžeńı, cross-product) Necht’ Σ1,Σ2, . . . ,Σm jsou konečné abecedy. Pak
pro slova aj

1, a
j
2, . . . , a

j
n ∈ Σn

j stejné délky n pro j, 1 ≤ j ≤ m je jejich kř́ı̌zeńı (cross
product[12])

a1
1.a

1
2. . . . .a

1
n × a2

1.a
2
2. . . . , a

2
n × . . .× am

1 .am
2 . . . . .am

n

definováno jako slovo

(a1
1, a

1
2, . . . , a

1
n).(a2

1, a
2
2, . . . , a

2
n) . . .× (am

1 , am
2 , . . . , am

n )

nad abecedou Σ1 × Σ2 × . . .× Σm.

Jazyk obsahuj́ıćı pouze taková slova kóduje relace následuj́ıćım zp̊usobem. V jazyce L nad
abecedami Σ1×Σ2×. . .×Σm označuje [L] relace skládaj́ıćı z množiny n-tic (w1, w2, . . . , wm)
takových, že w1 × w2 × . . .× wm je v L.

Relace, které mohou být reprezentovány regulárńım jazykem uvedeným zp̊usobem jsou
nazývány regulárńı.

Definice 5 (Regulárńı relace) Necht’ Σ1,Σ2, . . . ,Σm jsou konečné abecedy. Relace R ⊆
Σ∗1×Σ∗2× . . .×Σ∗m arity m je regulárńı, když existuje regulárńı jazyk L nad Σ1,Σ2, . . . ,Σm

takový, že [L] = R.

Definice 6 (Konkatenace, sjednoceńı a pr̊unik regulárńıch relaćı) Necht’ R a R′

jsou regulárńı relace stejné arity a necht’ máme dva regulárńı jazyky L a L′ takové, že
[L] = R a L′ = [R′]. Konkatenaćı R.R′ je konkatenace reg. jazyk̊u L.L′, sjednoceńım R∪R′

je L ∪ L′ a pr̊unikem R ∩ R′ je L ∩ L′. Regulárńı relace jsou uzavřené na sjednoceńı a
pr̊unik1.

Pro dvě relace R arity m a R′ arity m′ nazýváme jejich cross product jako zachovávaj́ıćı
délku (length-preserving) R×R′ a definujeme jej jako množinu n-tic (w1, w2, . . . , wm, w′

1, w
′
2, . . . , w

′
m′)

takových, že všechna slova w1, w2, . . . , wm, w′
1, w

′
2, . . . , w

′
m′ jsou stejné délky a (w1, w2, . . . , wm) ∈

R a (w′
1, w

′
2, . . . , w

′
m′) ∈ R′

Zaj́ımavým př́ıpadem regulárńıch relaćı jsou binárńı regulárńı relace, které budeme dále
použ́ıvat k reprezentováńı relaćı přechod̊u našich problémů v RMC. Kompozice binárńıch

1Důkazy jsou triviálńı (prováděné nad ekvivalentńımi regulárńımi jazyky) a je možné je dohledat v [12]
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regulárńıch relaćı je d̊uležitá, protože nám bude modelovat běh (násobné přechody) systému.
Konkrétněji, když R reprezentuje relaci přechod̊u jednoho kroku programu, tak kompozice
R◦R reprezentuje změnu stavu systému ve dvou kroćıch, kde ◦ představuje binárńı operátor
kompozice.

Tvrzeńı 1 Necht’ R a R′ jsou binárńı regulárńı relace na Σ. Pak jejich složeńı R ◦ R′ je
regulárńı.

Daľśı velmi významnou věćı v kontextu RMC je tranzitivńı uzávěr (transitive closure)
R, značený R+, a reflexivńı a tranzitivńı uzávěr (reflexive and transitive closure) značený
R∗. Pokud nám R reprezentuje relaci přechod̊u mezi stavy, pak R∗ reprezentuje přechody
z jednoho stavu do všech ostatńıch, do kterých je možné se dostat v žádném (reflexivita) a
v́ıce (trazitivita) kroćıch. Regulárńı relace nejsou uzavřené v̊uči těmto operaćım.

Tvrzeńı 2 Existuje taková regulárńı relace R, jej́ı̌z tranzitivńı uzávěr R∗ neńı regulárńı.

Důkazy posledńıch dvou tvrzeńı je možné dohledat v [12].

Transducer

Regulárńı relace mohou být reprezentovány automatem nad dvojicemi znak̊u abecedy.
Pojd’me se na takové automaty pod́ıvat formálněji.

Necht’ Σ je konečná abeceda a Σε = Σ ∪ {ε}. Konečný transducer τ nad Σ je pětice
(Q,Σε × Σε, δ, q0, F ), kde Q je konečná množina stav̊u, δ ⊂ Q × Σε × Σε × Q je množina
přechod̊u, q0 ∈ Q je počátečńı stav a F ⊂ Q množina koncových stav̊u. Konečný transducer
je označován jako zachovávaj́ıćı délku (length-preserving), když δ ⊂ Q× Σ× Σ×Q.

Relace přechod̊u →⊂ Q× Σ∗ × Σ∗ ×Q je definována jako nejmenš́ı relace zachovaj́ıćı:

1. q
ε,ε→ q pro každé q ∈ Q,

2. když (q, a, b, q′) ∈ δ, pak q
a,b→ q′,

3. když q
w,u→ q′ a q′

a,b→ q′′, pak q
wa,ub→ q′′.

Pak, v souladu s předchoźı definićı je transducer τ určen množinou relaćı{
(w, u)|∃q′ ∈ F : q0

w,u→ q′
}

. Relace je nazývána regulárńı, když může být určena nějakým
transducerem. Pro množinu L ⊆ Σ∗ a relace R ⊆ Σ∗ × Σ∗, označuje R(L) množinu
{w ∈ Σ∗|∃w′ ∈ L : (w′, w) ∈ R}.

Necht’ id ⊆ Σ∗×Σ∗ je relace rovnosti (identity relation) a ◦ složeńı (composition) relaćı.
Pak definujeme rekursivně relace τ0 = id, τ i+1 = τ ◦ τ i, a τ∗ = ∪∞i=0τ

i.

2.2.2 Regulárńı modely

Pro potřeby regulárńıho model checkingu je nutné mı́t vhodný model zkoumaného systému,
který bude dovolovat kontrolu vlastnost́ı pomoćı automatizovaných prostředk̊u.

Definice 7 Necht’ Σ je nějaká abeceda, ΓI je množina počátečńıch konfiguraćı a ΓF množina
akceptuj́ıćıch konfiguraćı. Regulárńım modelem nad abecedou Σ je model (ΓI ,→,ΓF ) nad
Σ∗, kde ΓI ,→ a ΓF jsou regulárńı.
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Čili, v regulárńım modelu jsou množiny a relace regulárńı a tud́ıž mohou být reprezen-
továny pomoćı konečných automat̊u, které budou použity ńıže uvedenými algoritmy pro
verifikaci.

Jak bylo uvedeno v kapitole 2.1.1, pro transformaci nějakého systému na regulárńı mo-
del můžeme zvolit v́ıce reprezentaćı, kde každý stav takového systému představuje slovo
nad nějakou abecedou. Množina počáteč́ıch stav̊u Init je regulárńı množinou nad nějakou
abecedou Σ a relace přechod̊u je regulárńı relaćı nad Σ. V souladu s definićı muśıme být
schopni naj́ıt reprezentaci, aby počátečńı konfigurace systému (počátečńı konfigurace stav̊u)
byla regulárńı.

Např́ıklad, předpokládejme, že potřebujeme reprezentovat dvě celoč́ıselné proměnné x
a y za použit́ı abecedy Σ = {x, y}, a zvoĺıme reprezentaci stavu systému takovou, že x = n
a y = m a ve tvaru slov xnym. Taková reprezentace neńı vhodná, protože neńı možné
reprezentovat množinu stav̊u x = y, protože množina {xnym|n ≥ 0} neńı regulárńı. Nicméně
můžeme zvolit jako reprezentaci dvou celoč́ıselných proměnných dvě binárńı proměnné bx

a by s abecedou Σ = {true, false} × {true, false}, kde cross product domén bx a by a
reprezentaci množiny stav̊u, kde x = n a y = m se slovy w takovými, že symbol na pozici
i je bx = true, pro n = i a by = true pro m = i, pak je množina reprezentuj́ıćı x = y
regulárńı a může být popsána např́ıklad pomoćı regulárńıho výrazu jako (¬bx ∧¬by)∗.(bx ∧
by).(¬bx ∧ ¬by)∗.

Při hledáńı model̊u naráž́ıme na základńı tři charakteristické tř́ıdy. Jsou to parametri-
zované systémy, které maj́ı potenciálně neomezený počet proces̊u obvykle organizovaných
ve stejném prostoru, dále celoč́ıselné proměnné nad přirozenými č́ısly s neomezeným roz-
sahem a fronty a zásobńıky, které představuj́ı např́ıklad fronty mezi procesy či modelováńı
komunikačńıch kanál̊u.

V následuj́ıćı části bude vysvětlena tvorba regulárńıch model̊u uvedených základńıch
tř́ıd pro účely regulárńıho model checkingu.

Parametrizované systémy

Parametrizovanými systémy označujeme systémy parametrizované nějakým počtem pro-
ces̊u. Typicky se jedná o algoritmy, které jsou navrženy pro neomezený počet souběžně
běž́ıćıch proces̊u (synchronizačńı protokoly paralelńıch systémů). V tomto př́ıpadě chceme
zpravidla verifikovat nezávislost takových systémů na počtu souběžných proces̊u.

Předpokládáme, že všechny procesy jsou stejné (jejich běhy mohou nabývat stejné
množiny stav̊u Q). Jako abecedu vezmeme množinu stav̊u každého procesu, např. Σ = Q.
Pak každé slovo a1a2 . . . an ∈ Σ∗ představuje přepis, kde proces na pozici i je ve stavu ai,
pro 1 ≤ n ≤ n.

Přechody uvnitř procesu nejsou nijak ovlivněné ostatńımi procesy a mohou být reprezen-
továny regulárńı relaćı IdQ∗ .[(q, q′)].IdQ∗ , která představuje přechod procesu ze stavu q do
stavu q′. IdQ∗ představuje identitu (regulárńı relaci [(q1, q1), (q2, q2), . . . , (qn, qn)], pro n ≥ 0,
q1q2 . . . qn ∈ Q∗), která znamená, že systémy z̊ustávaj́ı ve stejném stavu (přecháźı do
stejného stavu ve kterém byly před započet́ım přechodu).

15



Typickým př́ıkladem takovýchto systémů je přepośıláńı tokenu (token ring). Každý stav
se může nalézt pouze ve dvou stavech, má nebo nemá token, kde má je reprezentováno
stavem T a nemá stavem označeným N . Jako množinu konfiguraćı Γ máme tedy množinu
{N,T}∗ a výchoźım stavem takového multiprocesového systému bude např́ıklad TN∗, prvńı
proces má token a ostatńı nemaj́ı. Relace přechod̊u bude reprezentována regulárńı relaćı

IdN∗ .[(T,N).(N,T )].IdN∗ ∪ IdN∗ .Id{N,T}.IdN∗ ,

která se skládá ze dvou část́ı, kde prvńı reprezentuje posun tokenu na pravého souseda
(index i + 1) a druhá ”prázdný“ běh, kdy se stav multiprocesového systému neměńı.

Pokud bychom chtěli modelovat také přenos tokenu z posledńıho procesu zpět na prvńı
(kruhová topologie), tak stač́ı pouze zavést

[(N,T )].IdN∗ .[(T,N)]

do relace přechod̊u.

Celoč́ıselné proměnné

Ve většině systémů se pracuje s celoč́ıselnými proměnnými x1, x2, . . . , xn. Pro modelováńı
takových proměnných pomoćı regulárńıch model̊u přǐrad’me každé takové proměnné x1

boolean proměnnou bi. Jako abecedu tud́ıž zvolme množinu Σ = {true, false}n. Každý
stav (hodnota celoč́ıselné proměnné) je reprezentován slovem nad Σ tak, že odpov́ıdaj́ıćı
boolean proměnné bi je true na pozici j, když xi = j a na ostatńıch false.

Uvedená reprezentace dovoluje tvorbu r̊uzných omezuj́ıćıch podmı́nek nad celoč́ıselnými
proměnnými. Např́ıklad, pro dvě proměnné x a y můžeme reprezentovat x < y, x ≤ y a
x = y + c pro nějakou konstantu c. Omezeńı x = y + c můžeme zapsat regulárńı relaćı jako

[(y = y′)∗] ∩ [(¬x′ ∧ ¬y)∗).(¬x′ ∧ y).(¬x′ ∧ y).(¬x′ ∧ ¬y)c−1.(x′ ∧ ¬y).(¬x′ ∧ ¬y)∗]

Fronty

Mějme systém s frontou obsahuj́ıćı množinu zpráv M , kde M∗ reprezentuje obsah fronty
jako množinu konfiguraćı. Uvažujme length-preserving regulárńı relace. Muśıme přidat za-
rovnávaćı symbol ⊥ ošetřuj́ıćı změnu délky fronty. Symbol ⊥ reprezentuje nevyužitou
položku, která může být nahrazena nějakou novou zpravou přidávanou do fronty. Podobně,
pokud vyjmeme zprávu z fronty, tak jej potřebujeme změnit zpět na ⊥.

Rozeberme nyńı konkrétněji reprezentaci systému, který se bude skládat z ř́ıd́ıćıho stavu
a jedné FIFO fronty. Necht’ Q označuje konečnou množinu ř́ıd́ıch stav̊u a M označuje
konečnou množinu zpráv ve frontě. Abecedou bude sjednoceńı těchto množin a přidáme
nav́ıc jeden symbol ”výplně“ ⊥ pro prázdný slot, tedy Σ = Q ∪ M ∪ {⊥}. Každý stav
takového systému je tedy reprezentován slovem nad Σ ve tvaru Q. ⊥∗ .M∗. ⊥∗, kde na
prvńı pozici je kontrolńı stav a ve zbytku FIFO fronta. Symbol ⊥, reprezentuj́ıćı prázdnou
pozici, dovoluje r̊ust a zkracováńı délky FIFO fronty.

Vložeńı zprávy m ∈ M a pro kontrolńı stav q ∈ Q můžeme použ́ıt regulárńı relaci
[(q, q)].Id⊥∗ .IdM .[(⊥,m)].Id⊥∗ . Vyjmut́ı zprávy m ∈ M ze systému o kontrolńım stavu
q ∈ Q z posledńı pozice FIFO fronty je reprezentováno regulárńı relaćı [(q, q)].Id⊥∗ .[(m,⊥)].
.IdM∗ .Id⊥∗
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Zásobńıky

Posledńı charakteristickou tř́ıdou jsou zásobńıky, na které je možné se d́ıvat podobným
zp̊usobem jako na fronty. Mějme systém jako v předchoźım textu, který ovšem nebude
obsahovat FIFO frontu, ale zásobńık. Necht’ Q označuje konečnou množinu ř́ıd́ıćıch stav̊u a
M označuje množinu zpráv na zásobńıku. Abecedou Σ bude Q∪M ∪⊥, kde symbol ⊥ znač́ı
prázdnou pozici na zásobńıku. Každý stav takového systému může být reprezentován slovem
nad Q.M∗. ⊥∗, kde prvńı pozice nese kontrolńı stav systémů a ve zbytku je reprezentace
zásobńıku.

Vložeńı prvku na vrchol zásobńıku se zachováńım kontrolńıho stavu je reprezentováno
regulárńı relaćı [(q, q)].IdM∗ .[(⊥,m)].Id⊥∗ . Vyjmut́ı prvku ze zásobńıku je reprezentováno
regulárńı relaćı [(q, q)].IdM∗ .[(m,⊥)].Id⊥∗ .

2.2.3 Regulárńı model checking (RMC)

Při rozvoji klasického model checkingu (hlavńı doména hardware) vznikla potřeba kont-
rolovat také nekonečně stavové systémy (převážně pro algoritmy/software). Mezi hlavńı
motivace patř́ı také rostoućı zájem o nekonečně stavové systémy, mezi které patř́ı neome-
zené zásobńıkové systémy, FIFO paměti, systémy s č́ıtači či parametrizované a dynamické
v́ıceprocesorové systémy.

Regulárńı model checking je kontrola určité vlastnosti nad regulárńım modelem. Jako
model je použ́ıván regulárńı model, pro modelováńı chováńı (běhu) se využ́ıvá regulárńıch
kompozićı (regular composition), které jsou reprezentovány pomoćı regulárńıch konečných
transducer̊u nad nějakou abecedou Σ (problematika transducer̊u rozebrána v kapitole 2.2.1),
regulárńı množinou Init reprezentovanou pomoćı konečného automatu a kontrolované vlast-
nosti Bad reprezentované opět pomoćı konečného automatu.

Nyńı, hlavńı problém regulárńıho model checkingu může být definován jako

τ∗(Init) ∩ Prop 6= �,

kde množina τ∗(Init) reprezentuje všechny dosažitelné konfigurace systému z počátečńı
konfigurace Init.

Jinou možnost́ı je výpoč́ıtat τ∗ a následně kontrolovat pouze

τ∗ ∩ τBad 6= �,

kde τBad popisuje chováńı chyby (kontrolované vlastnosti).

Hlavńı problém prvńı metody regulárńıho model checkingu je ve výpočtu množiny
τ∗(Init), která je poč́ıtána iterativně

τ∗(Init) = Init ∪ τ(Init) ∪ τ(τ(Init)) ∪ . . .

a obvykle je výpočet nekonečný. U druhého př́ıstupu je hlavńı problém ve výpočtu τ∗, který
je zpravidla výrazně složitěǰśı než výpočet množiny τ∗(Init) a dokonce existuj́ı př́ıpady kde
τ∗(Init) je regulárńı, ale τ∗ neńı.
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2.3 Boolean Satisfiability (SAT) problem

SAT problém je pravděpodobně nejv́ıce zkoumaný kombinačńı/optimalizačńı/vyhledávaćı
problém dnešńı doby. Tento př́ıstup k řešeńı problémů můžeme vidět v mnoha r̊uzných
oborech jako jsou poč́ıtačové vědy, umělá inteligence nebo vývoj elektronických obvod̊u.

SAT problém je možné reprezentovat jako dvojici (X, C), kde X = {x1, x2, . . . , xn} je
konečná množina vázaných proměnných, které nabývaj́ı boolovských hodnot a C = {C1, C2,
. . . , Cm}, množina klauzuĺı obsahuj́ıćı omezuj́ıćı podmı́nky (budou rozvedené dále). Hlavńı
problém spoč́ıvá v nalezeńı takových hodnot proměnných X splňuj́ıćıch booleovskou funkci
f skládaj́ıćıch se z klauzuĺı C nebo zjǐstěńı, že takové nastaveńı hodnot proměnných X
neexistuje. SAT problém je jeden z hlavńıch NP-kompletńıch problémů2.

Většina algoritmů hledaj́ıćıch řešeńı pracuje s problémy, jejichž funkce f je zadána v
konjunktivńı normálńı formě (CNF). CNF je tvar, kdy se logické funkce f skládá pouze
z logických konjunkćı (AND funkćı) jedné nebo v́ıce klauzuĺı (clauses), které se skládaj́ı
pouze z logických disjunkćı (OR funkćı) atomických hodnot (literál̊u). Literál je základńı
atomická logická jednotka řešeného problému (instance proměnné nebo jej́ı komplement).
Všechny boolovské funkce mohou být algoritmicky převedeny do CNF tvaru, jehož podoba
je tedy

x11 ∧ (x21 ∨ x22 ∨ x23) ∧ (x31 ∨ x32) . . .

Důvod pro použ́ıváńı CNF pro reprezentaci problému je dán t́ım, že pro splněńı celé
boolovské funkce f muśı být také každá klauzule splněna. V některých př́ıpadech může být
výhodné mı́t funkci f ve formě, kde každá klauzule obsahuje právě k literál̊u. SAT problém
pracuj́ı s takovým zápisem f je označován jako k-SAT a typickými hodnotami k jsou 2 nebo
3.

(x11 ∨ x12 ∨ x13) ∧ (x21 ∨ x22 ∨ x23) ∧ (x31 ∨ x32 ∨ x33) . . .

Tento př́ıklad (k = 3) je označován 3-SAT a některé algoritmy mohou být v́ıce efektivńı či
př́ımo vytvářené pro práci s takovou formou[15].

2.3.1 Speciálńı př́ıpady SAT problémů

Existuje mnoho modifikaćı uvedeného SAT problému, které jsou vhodné na jistou doménu
úloh. Jednou z nich je kritický SAT (critical SAT)[20], který má právě jednu nesplnitelnou
klauzuli clause nebo jedinečný SAT (unique SAT (USAT))[17], kde existuje právě jedno
přǐrazeńı logických hodnot klauzuĺım, při kterém je funkce f splněna.

Mezi daľśı zaj́ımavé tř́ıdy SAT problémů patř́ı např́ıklad (N)HORNSAT[16]. (N)HORNSAT
boolovská funkce f je popsána v CNF formátu a s omezeńımi, kde každá klauzule je dis-
junkćı literál̊u s nejv́ıce jednou negaćı literálu (HORNSAT) nebo nejv́ıce s jedńım pozitivńım
literálem (NHORNSAT).

2.3.2 Rozš́ı̌reńı SAT

SAT problém se stává komplikovaněǰśım zavedeme-li kvantifikátory boolovských proměnných.
Př́ıkladem takové funkce může být

∀x∃y∃z(x ∨ y ∨ z) ∧ (¬x ∨ ¬y ∨ ¬z)
2SAT problém byl prvńım známým NP-kompletńım problém s d̊ukazem nalezeným v roce 1971[7]
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Pokud použijeme pouze existenčńı (∃) kvantifikátor, tak se jedná o problém ekvivalentńı
s předchoźımi uvedenými. Pokud ovšem zavedeme jen obecný (∀) kvantifikátor, tak dosta-
neme tř́ıdu co-NP-kompletńıch problémů. Tř́ıda problémů s oběma kvantifikátory se nazývá
problém kvantifikovaných booleovských problém̊u (QBF), který lze řešit jako PSPACE-kompletńı.

2.3.3 Existuj́ıćı algoritmy pro řešeńı SAT

Existuj́ı dvě základńı kategorie algoritmů - kompletńı a nekompletńı. Hlavńı rozd́ıl spoč́ıvá
v tom, že kompletńı algoritmy při řešeńı neuspokojitelných boolovských funkćı f vrát́ı
odpověd’ ” UNSAT - neřešitelné“, u kterých nekompletńı algoritmy nikdy neskonč́ı (nevrát́ı
žádnou odpověd’ v konečném čase).

Mezi kompletńı algoritmy patř́ı pravdivostńı tabulka, prohledáváńı do hloubky s návratem
(backtracking), rezoluce, rekursivńı učeńı, . . . a mezi nekompletńı patř́ı lokálńı vyhledáváńı
(GSAT, Random walk, . . . ), genetické algoritmy, . . . .

2.3.4 Existuj́ıćı implementace SAT problémů (SAT solvers)

Pravděpdobně nejlepš́ı implementaćı SAT problému je zChaff3, který byl vyvinut na Prince-
ton universitě a je založen na prohledáváńı do hloubky s návratem (backtracing) algoritmu
s mnoha optimalizacemi (samotný algoritmus je nazýván chaff[10]). zChaff napsán v jazyce
C++ and pro nekomerčńı použ́ıt́ı je zdarma.

Daľśı zaj́ımavou implementaćı v jazyce C++ je MINISAT, která je také založena na
algoritmu chaff. Velkou výhodou MINISATu je implementace na cca 600 řádk̊u (bez ko-
mentář̊u) a výborné rozhrańı pro zakomponováńı do daľśıch projekt̊u.

2.4 Algoritmus Angluin L∗

Angluin L∗ algoritmus[1, 3] je aktivńı algoritmus vyvinutý v roce 1987 pro učeńı regulárńıch
množin L ⊆ Σ∗, založený na konstrukci minimálńıho DFA A, kde L(A) = L. Pro svoji
činnost požaduje učitele, který je obvykle nazýván minimálńı dostačuj́ıćı učitel (Minimally
Adequate Teacher - MAT), který poskytuje nápovědu, odpověd’ na dotazy členstv́ı (mem-
bership queries) nějakého řetězce ve výsledné regulárńı množině a dotazy ekvivalence (equi-
valence queries), zda hypotéza (DFA H extrahovaný z algoritmu) je odpov́ıdaj́ıćı výslednou
regulárńı množinou L(H) = L. V př́ıpadě, že učitel odpov́ı ”ne“ na dotaz ekvivalence, je
vrácen protipř́ıklad w ∈ L\L(H) nebo w ∈ L(H)\L.

Hlavńı myšlenka algoritmu Angluin L∗ je v systematickém prohledáváńı hledané re-
gulárńı množiny (na počátku neńı známo nic o vysledné reg. množině) a vytvářeńı DFA s
minimálńım počtem stav̊u k odvozeńı výsledné regulárńı množiny. Pokud je odvozený DFA
H chybný (L(H) 6= L), je vrácen řetězec (např. nejkratš́ı délky), který je následně použit
jako korekce pro daľśı iteraci učeńı.

Algoritmus udržuje prefixově uzavřenou (prifix-closed) množinu S ⊆ Σ∗ reprezentuj́ıćı
možné stavy výsledného DFA, množinu S.Σ pro přechodovou funkci obsahuj́ıćı řetězce z
množiny S konkatenované se znaky vstupńı abecedy Σ a suffixově uzavřenou (suffix-closed)
množinu E ⊆ Σ∗ označovanou jako experimety (experimets) k rozlǐsováńı stav̊u. Výše uve-
dené množiny jsou spojené přes tabulku pozorováńı (observation table - OT ), která může

3ZChaff źıskal v soutěži SAT 2004 Competition, oceněńı jako nejlepš́ı solver v kategorii pr̊umyslových
solver̊u. V roce 2002 byl také oceněn jako nejlepš́ı kompletńı solver, a to jak pro pr̊umyslové, tak pro umělé
problémy.
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být znázorněna jako dvoudimenzionálńı pole s řádky jako prvky množiny s ∈ S.Σ a sloupci
jako prvky množiny e ∈ E , kde pro řádek s a sloupec e je pole tabulky OT značeno OT (s.e).

Definice 8 (Observation table) Observation table OT nad nějakou abecedou Σ je trojice
OT = (S, E , T ), kde

• S ⊆ Σ∗ neprázdná konečná prefixově uzavřená množina,
• E ⊆ Σ∗ neprázdná konečná prefixově uzavřená množina a
• T : ((S ∪ S.Σ)× E) → 0, 1 je funkce určuj́ıćı náležitost řetězce do výsledného DFA A

Pro každé s ∈ (S ∪S.Σ) je dán řádek tabulky row(s), který je mapován funkćı f : E →
{0, 1} definovanou jako f(e) = T (s.e).

Definice 9 (Uzavřená observation table) Observation table OT je nazývána uzavřenou,
když pro každé t ∈ S.Σ existuje nějaké s ∈ S, takové že row(t) = row(s).

Definice 10 (Konzistentńı observation table) Observation table OT je nazývána kon-
zistentńı, když pro každé r̊uzná s1, s2 ∈ S taková, že row(s1) = row(s2) plat́ı row(s1.a) =
row(s2.a) pro všechna a ∈ Σ.

Když OT je uzavřená, konzistentńı je možné extrahovat výsledný DFA H = (Q, δ,Σ, q0, F )
následovně:

• Q = {row(s)|s ∈ S}
• q0 = row(ε)
• F = {row(s)|s ∈ S ∧ OT (s) = 1}
• δ(row(s), a) = row(s.a)

Źıskaný DFA H je pomoci dotazu ekvivalence zkontrolován na L(H) = L a v př́ıpadě
nesouladu opraven v daľśıch iteraćıch algoritmu.

a

a
b

S/E ε a
ε 0 1
a 1 0
b 0 0

aa 0 0
ab 0 1
ba 0 1
bb 1 0

a

b

b

Obrázek 2.5: Př́ıklad OT tabulky a odpov́ıdaj́ıćı DFA H

Angluin algoritmus (algoritmus 1) konč́ı v polynomiálńım čase[3] s výstupńım DFA H
reprezentuj́ıćım hledanou regulárńı množinu L.

20



Algoritmus 1 Angluin L∗

1: Inicializace S and E to {ε}
2: Dotazy na členstv́ı pro ε and každé a ∈ Σ
3: Vytvořeńı počátečńı OT tabulky (S, E , T )
4: repeat
5: while (S, E , T ) neńı uzavřené nebo konsistentńı do
6: if (S, E , T ) neńı konzistentńı then
7: najdi s1 and s2 in S, a ∈ Σ and ε ∈ E takové, že
8: row(s1) = row(s2) and T (s1.a, e) 6= T (s2.a, e)
9: přidej a.e do E

10: rozšǐr OT na (S ∪ S.Σ).E použ́ıt́ım dotaz̊u členstv́ı
11: end if
12: if (S, E, T ) neńı uzavřen then
13: find s1 ∈ S, a ∈ Σ takové, že
14: row(s1.a) je r̊uzné od row(s) pro každé s ∈ S
15: přidej s1.a do S
16: rozšǐr OT na (S ∪ S.Σ).E použit́ım dotaz̊u členstv́ı
17: end if
18: end while
19: Když (S, E , T ) je uzavřené a konsistentńı, H = H(S, E , T )
20: Extrahuj DFA H
21: Učitel polož́ı dotaz ekvivalence na H
22: if Učitel vrátil protipř́ıklad t then
23: přidej t a všechny jeho prefixy do S
24: rozšǐr OT na (S ∪ S.Σ).E použ́ıt́ım dotaz̊u členstv́ı
25: end if
26: until Učitel odpov́ı ”ano“ na dotaz ekvivalence (L(H) = L )
27: vrat’ H

2.5 Algoritmus Biermann

Algoritmus Biermann[5, 8] je algoritmus pro učeńı (odvozeńı) DFA A ze vzork̊u (samples)
reg. množiny.

Formálńı definice algoritmu Biermann vypadá následovně. Vzorky jsou množina řetězc̊u,
které jsou bud’ akceptovány, označeny symbolem ”+“ nebo odmı́tnuty, značeny symbo-
lem ”−“. Z technických d̊uvod̊u je vhodné pracovat s prefixově uzavřenou (prefix-closed)
množinou vzork̊u.

Pro množinu vzork̊u, která neńı prefixově uzavřena (prefix-closed) zavád́ıme hodnotu
možná (maybe), označovanou symbolem ”?“. Formálně, vzorek je funkce 0 : Σ∗ → {+,−, ?},
která je definována pro u, pokud je definována pro nějaké ua. Pro řetězec u vzorek O udává,
zda by u měl být přijat, odmı́tnut nebo na něm nezálež́ı. Pro řetězce u a u′ ř́ıkáme, že O
nesouhlaśı na u a u′, když O(u) 6=?, O(u′) 6=? a O(u) 6= O(u′).

Automat A je v souladu se vzorky O, když pro každé O definované na u plat́ı O(u) = +
implikuje u ∈ L(A) nebo O(u) = − implikuje u /∈ L(A). Daný vzorek O a DFA A jsou v
souladu s O, pak Su označuje stav dosažitelný v A čteńım u. Pokud ještě nemáme definován
DFA A, můžeme pracovat s Su jako s proměnnou nad stavy automatu A a odvodit omezuj́ıćı
podmı́nky pro takové proměnné. Přesněji, necht’ CSP (O) označuje následuj́ıćı množinu
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rovnic

{Su 6= Su′ | O nesouhlaśı na u a u′} (C1)
∪ {Su = Su′ ⇒ Sua = Su′a | a ∈ Σ, ua, u′a ∈ D(0)} (C2)

Necht’ doména D(CSP (O)) určuje množinu proměnných Su použitou v omezuj́ıćıch
podmı́nkách. Řešeńı CSP (O) je zobrazeńı Γ : D(CSP (O)) → IN splňuj́ıćı uvedené rovnice.
Množina CSP (O) je řešitelná nad [N ] právě když existuje řešeńı na rozsahu [N ]. Z daného
vyplývá, že každé řešeńı CSP problému nad přirozenými č́ısly může být převedeno na
automat odpov́ıdaj́ıćı vzork̊um O.

Tvrzeńı 3 (Učeńı jako CSP,[5]) Pro nějaké vzorky O existuje DFA A s N stavy v
souladu s O právě když CSP (O) je řešitelné nad [N ].

2.5.1 Omezeńı stavového prostoru CSP

Obecně je možné naj́ıt minimálńı DFA k odpov́ıdaj́ıćımu CSP problému postupným zkoušeńım
hledáńı automatu s N , kde N ≥ 0. Nicméně je možné naj́ıt zjednodušeńı CSP. Necht’ máme
bijekci i : [N ] → [N ], kterou nazveme přejmenováńı a řekněme, že Γ a Γ′ jsou modulo
ekvivalentńı Γ = i ◦ Γ′.

Tvrzeńı 4 (Nezávislost na pojmenováńı) Pro vzorky O je Γ : D(CSP (O)) → [N ]
řešeńı CSP (O), když každé přejmenováńı i : [N ] → [N ], i ◦ Γ je řešeńım CSP (O).

Uvedené tvrzeńı je použito při omezováńı stavového prostoru řešeńı. Ke každé proměnné
reprezentuj́ıćı stav přǐrad́ıme r̊uzná č́ısla, která budou následně reprezentovat r̊uzné stavy.

Definice 11 (Jistě r̊uzné) Su a Su′ jsou jistě r̊uzné proměnné, když existuje nějaké v ∈
Σ∗ takové, že O(uv) 6= O(u′v) a O(uv), O(u′v) 6=?. Jinak ř́ıkáme, že Su a Su′ jsou podobné.

CSP problém s M jistě r̊uznými proměnnými potřebuje nejméně M r̊uzných stav̊u, které
společně s tvrzeńım 3 dává

Tvrzeńı 5 (Omezeńı stavového prostoru zespodu) Necht’ M je počet jistě r̊uzných
proměnných, pak CSP(O) nemá řešeńı pro všechna [N ], N < M .

Pro řešeńı CSP (O) je možné jistě r̊uzné proměnné (v souladu s tvrzeńım 11) mapovat
na r̊uzné stavy výsledného automatu.

Tvrzeńı 6 (Mapováńı jistě r̊uzných proměnných na stavy) Necht’ Su1 , . . . , SuM je
M jistě r̊uzných proměnných, pak je CSP(O) řešitelné, právě když CSP (O) ∪ {Sui = i|i ∈
[M ]} je řešitelné.
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Kapitola 3

Nový algoritmus regulárńıho
model checkingu

Kapitola popisuje nový algoritmus regulárńıho model checkingu, založený na algoritmu
Angluin L∗, jehož myšlenka vznikla za spolupráce člen̊u výzkumné skupiny Tomáše Vojnara
(FIT VUT, Brno), Petra Habermehla (LIAFA, Paris) a Martina Leuckera (TU, München).

3.1 Teoretický rozbor

Hlavńı myšlenka algoritmu je v hledáńı invariantu, který obsahuje všechny dosažitelné stavy
systémů, ale neńı v rozporu s kontrolovanou (verifikovanou) vlastnost́ı. Problém je ilu-
strován na obrázku 3.2, kde množina Init představuje počátečńı konfiguraci systému, Bad
označuje kontrolovanou vlastnost, τ∗(Init) množinu všech dosažitelných stav̊u systému z
počátečńı konfigurace a Inv invariant splňuj́ıćı výše uvedené.

Init

τ∗(Init)

Invariant

Bad

Obrázek 3.1: Vztahy mezi množinami init, τ∗(init), inv a bad

Poznamenejme, že počátečńı konfigurace init a kontrolovaná vlastnost bad budou repre-
zentovány konečnými automaty nad abecedou Σ a chováńı systému bude reprezentováno
konečným length-preserving transducerem trs nad stejnou abecedou Σ. Jazyky přij́ımané
automaty init a bad budeme označovat stejnými názvy, ale s velkými počátečńımi ṕısmeny
(Init a Bad) a regulárńı relace reprezentována trasducerem trs bude označena symbolem τ .

Jádrem celého algoritmu je algoritmus Angluin L∗ (představen v kapitole 2.4), který
ke své činnosti potřebuje učitele, nazýván minimálńı adekvátńı učitel, pro zodpov́ıdáńı
dotaz̊u na členstv́ı (membership queries) ve hledaném invariantu. Připomeňme, že činnost
algoritmu je založena na systematickém zkoumáńı členstv́ı daných řetězc̊u (jsou generovány
algoritmem Angluin) hledaného invariantu a vytvářeńı DFA s minimálńım počtem stav̊u,
který př́ıj́ımá jazyk invariantu.
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RMC

Angluin L∗

Bierman

init τbad

protipř́ıklad invariant

Obrázek 3.2: Blokové schéma metody

Aloritmus je navržen na verifikaci systémů, jejichž přechodová funkce může být mode-
lována pomoćı length-preserving transducer̊u. Proto budeme moci některé operace omezit
na prováděńı nad množinami, které budou podmnožinami p̊uvodńıch o délce, která nás
zaj́ımá.

Např́ıklad, pokud nás bude zaj́ımat dosažitelnost konfigurace reprezentované slovem w,
tak se můžeme omezit pouze na počátečńı konfigurace stejné délky, tzn. odpověd́ı na otázku
dosažitelnosti bude τ∗({w′|w′ ∈ Init ∧ |w′| = |w|}) ∩ {w} 6= �

3.1.1 Minimálńı adekvátńı učitel (MAT)

Jak již bylo řečeno, minimálńı adekvátńı učitel slouž́ı k odpov́ıdáńı dotaz̊u na členstv́ı
řetězce w v jazyce hledaného invariantu. Pojd’me se pod́ıvat na př́ıpady, které mohou nastat

1. w ∈ τ∗(Init)
2. w 6∈ τ∗(Init)
3. τ∗(w) ∩Bad 6= �
4. τ∗(w) ∩Bad = �

Nejdř́ıve se pod́ıvejme na slova w, která splňuj́ı právě jednu z uvedených vlastnost́ı. Př́ı-
pad (1) znamená, že konfigurace reprezentovaná slovem w je dosažitelná z výchoźı konfigu-
race sekvenćı přechod̊u (počet přechod̊u ≥ 0). Tento př́ıpad ř́ıká, že řetězec reprezentuj́ıćı
tuto konfiguraci muśı být ve výsledném invariantu. Př́ıpad (3) ř́ıká, že je z této konfigu-
race možné se sekvenćı přechod̊u (počet přechod̊u ≥ 0) dostat do konfliktu s Bad. Taková
konfigurace tud́ıž nesmı́ být obsažena ve výsledném invariantu. Daľśım př́ıpadem jsou kon-
figurace, která spadaj́ı pod (2) nebo (4). Takové konfigurace nejsou dosažitelné z Init nebo
neńı možné se z nich dostat nějakou sekvenćı do Bad, takže máme možnost volby o členstv́ı
těchto řetězc̊u.

Podobně jsou analyzovány i kombinace uvedených možnost́ı, kdy např́ıklad současná
platnost (1) a (3) signalizuje dosažeńı chybového stavu ze stavu dosažitelného z počátečńı
konfigurace, což signalizuje porušeńı kontrolované vlastnosti.
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Psudoalgoritmus MAT respektuj́ıćı výše uvedené je znázorněn na algoritmu 3.1.1.

Algoritmus 2 Minimálńı adekvátńı učitel
1: ChoiceV alue ⇐ konstanta určuj́ıćı př́ıslušnost neurčitých řetězc̊u

w ⇐ slovo generované Angluinem L∗

2: L1 = τ∗({w′|w′ ∈ Init ∧ |w′| = |w|})
3: if L1 ∩Bad 6= � then
4: exit ”porušena verifikovaná vlastnost“
5: else if w ∈ L1 then
6: return w/1
7: else if τ∗({w}) ∩Bad 6= � then
8: return w/0 {w by neměl být v Inv}
9: else

10: return w/ChoiceV alue{můžeme zvolit, zda vložit či nevložit w do Inv}
11: end if

Důležité je poznamenat, že dotaz na členstv́ı je prováděn pro všechny řetězce, které
jsou zkoumány algoritmem Angluin a časová náročnost MAT bude základńım faktorem
ovlivňuj́ıćım výslednou výkonnost celého algoritmu.

3.1.2 Kontrola vlastnost́ı invariantu

Podobně jako u analýzy učitele se pod́ıváme na vlastnosti invariantu (dotaz ekvivalence).
Korektńı invariant muśı splňovat následuj́ıćı dvě vlastnosti

1. Init ⊆ Inv a
2. τ(Inv) ⊆ Inv,
3. Inv ∩Bad = �,

kde prvńı ř́ıká, že Inv muśı obsahovat množinu Init, druhá zajǐstuje uzavřenost v̊uči
operaci ”přechod mezi stavy“ a zajǐstuje tak, že se neńı možné dostat do žádné konfigurace
mimo invariant (a tud́ıž do konfigurace, která by nebyla prověřena) a posledńı, třet́ı, že Inv
nesmı́ být v rozporu s Bad (muśı mı́t prázdný pr̊unik).

Dojde-li k porušeńı některé z uvedených podmı́nek, je vrácen libovolný protipř́ıklad
(např. nejkratš́ı z nich), který bude v následuj́ıćım kroku již ošetřen algoritmem Angluin.

Pseudo-algoritmus kontroly invariantu je znázorněn na algoritmu 3.

3.1.3 Výsledný algoritmus regulárńıho model checkingu

Připomeňme, že algoritmus Angluin zač́ıná zkoumáńım prázdného řetězce ε a systematicky
prohledává prostor ze spodu, než jsou splněné výše uvedené podmı́nky na invariant.

Při analýze výše uvedených algoritmů jsme zjistili, že zkoumaný řetězec w

1. muśı být obsažen ve výsledném invariantu,
2. nesmı́ být obsažen v invariantu či
3. jeho členstv́ı neńı určeno.
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Algoritmus 3 Kontrola vlastnost́ı extrahovaného invariantu
1: ChoiceV alue ⇐ konstanta určuj́ıćı př́ıslušnost neurčitých řetězc̊u
2: if Init * Inv then
3: return (wR ∈ Init \ Inv)/1
4: else if τ(Inv) * Inv then
5: w ∈ {w′|w′ ∈ Inv ∧ τ(w′) 6∈ Inv} {např. nejkratš́ı délky}
6: if Bad ∩ τ∗({w}) 6= � then
7: if w ∈ τ∗({w′|w′ ∈ Init ∧ |w′| = |w|} then exit ”porušena verif. vlastnost“
8: else return w/0 {w by neměl být v Inv}
9: else

10: if w ∈ τ∗({w′|w′ ∈ Init ∧ |w′| = |w|} then return w/1 {w by měl být v Inv}
11: else return w/ChoiceV alue {můžeme zvolit, zda vložit či nevložit w do Inv}
12: end if
13: end if

Prvńı a druhá možnost je zřejmá, řetězec je jednoznačně mapován na hodnotu ”1“ nebo

”0“, ale u třet́ı možnosti je nutné se rozhodnout. Situaci budeme řešit manuálńım nasta-
veńım mapováńı takových řetězc̊u, které poté budou bud’ všechny obsaženy v invariantu
(mapovány na ”1“) nebo nebudou (mapovány na ”0“).

Zamysleme se nyńı nad významem takového nastaveńı detailněji. Budeme-li všechny
neurčité (3) řetězce mapovat na hodnotu ”0“ (nebudou obsaženy v invariantu), tak bude
invariant odvozen pouze od množiny {w|w ∈ τ∗(Init) ∧ |w| ≤ k}, pro k ≥ 0 což si může v
některých př́ıpadech vyžádat v́ıce iteraćı (či dokonce uč́ıćı proces nemuśı skončit v konečném
čase) algoritmu Angluin k odvozeńı korektńıho invariantu.

Budeme-li ovšem všechny neurčité řetězce mapovat na hodnotu ”1“ (budou obsaženy v
invariantu), bude k odvozeńı invariantu použita množina {w|w ∈ τ∗(Init) ∧ |w| ≤ k}, pro
k ≥ 0 a daľśı řetězce (potenciálně všechny, které nejsou v rozporu s Bad, w 6∈ Bad). Uč́ıćı
algoritmus odvozováńı z takového množiny má zaručené ukončeńı v konečném čase (bud’
pozitivńı nebo negativńı).

Výslednou činnost́ı je již jen systematické prohledáváńı prostoru dle algoritmu Angluin,
sestávaj́ıćı se z opakovaného prováděńı dotaz̊u na členstv́ı (MAT), kontroly konzistence a
uzavřenosti OT (včetně př́ıpadných úprav), extrakce invariantu DFA H zakončené kontro-
lou na ekvivalenci s hledaným jazykem a př́ıpadné zpracováńı chybně naučených řetězc̊u.

Výsledný algoritmus verifikace lze shrnout s odkazem na algoritmus Angluin jednoduše
do algoritmu 4.

3.2 Demonstrace algoritmu metody

V této části bude provedena detailńı demonstrace činnosti algoritmu na známém a jedno-
duchém problému pośıláńı tokenu (token passing), ve kterém figuruje neomezený počet pro-
ces̊u řazených v lineárńım poli (př́ıpadně kruhovém) a kde index procesu v poli je současně
jeho ID. Každý proces se může nalézat ve dvou stavech - vlastńı nebo nevlastńı token. Ope-
race, které můžou v každém kroku provádět, jsou předáńı svého tokenu procesu po jeho
pravici (ID procesu + 1) nebo ponecháńı si jej do následuj́ıćıho kroku.

Zaměřme se na verifikaci vlastnosti (dosažitelnosti konfigurace systému), zda lze doćılit
stavu, kdy dva procesy vlastńı token současně (chybný stav systému).
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Algoritmus 4 Celkový algoritmus nové metody formálńı verifikace
1: Init ⇐ regulárńı množina počátečńıch konfiguraćı init

Bad ⇐ regulárńı množina chybných konfiguraćı bad
τ ⇐ length-preserving transducer trs

2: begin
3: stav ⇐ Angluin(Init, Bad, τ , Inv)
4: if stav = OK then
5: return(”verif. podmı́nka zachována“, Inv)
6: else
7: return(”verif. podmı́nka porušena“, Inv) {Inv obsahuje protipř́ıklad}
8: end if
9: end

t

n

(a) init

t

n n

(b) bad

t

n,t

n

n

t/n n/t

(c) τ

Obrázek 3.3: Vstupńı konečné automaty a transducer init, bad a tau

Modely systému pro účely formálńı verifikace jsou znázorněny na obrázku 3.3, kde
počátečńı konfigurace init (a) a verifikovaná vlastnost bad (b) jsou reprezentované konečnými
automaty a chováńı systému je reprezentované transducerem τ (c). Transducer je upraven
tak, aby při aplikaci zachoval i p̊uvodńı konfiguraci systému.

Pro prvńı demonstraci budeme mı́t nastavenou konstantu pro neurčité řetězce na ”0“,
což znamená, že neurčité řetězce nebudou obsaženy v hledaném invariantu. Simulace běhu
metody je zaznamenána na obrázku 3.4, kde je vždy znázorněna observation tabulka OT a
př́ıslušný konečný automat reprezentuj́ıćı invariant pro každou iteraci algoritmu Angluin.

Vysvětleńı k jednotlivým krok̊um z obrázku 3.4

(a) incializace algoritmu angluin - Init 6⊆ Inv ⇒ protipř́ıklad ”t“
(b) 1. krok - Bad ∩ Inv 6= � ⇒ protipř́ıklad ”ttt“
(c) 2. krok - invariant nalezen

Pod́ıvejme se na operace, které jsme museli vykonat. V inicializaci jsme museli položit
3 dotazy MAT, extrahovat automat z OT tabulky a položit jeden dotaz ekvivalence. V
druhém kroce daľśı 3 dotazy MAT, extrahovat automat a opět jeden dotaz ekvivalence
a v posledńım kroce 4 dotazy MAT, OT tabulka neńı konzistentńı ⇒ daľśıch 9 dotaz̊u
MAT, extrahovat automat a závěrečný dotaz ekvivalence. Celkem jsme tedy potřebovali
3+3+4+9 = 19 dotaz̊u MAT a 3 dotazy ekvivalence. Tyto hodnoty jsou hlavńım měř́ıtkem
určuj́ıćım výslednou náročnost verifikace.
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Obrázek 3.4: Simulace algoritmu verifikace s mapováńım neurčitých řetězc̊u na ”0“

V druhé demonstraci budeme mı́t nastavenou konstantu pro neurčité řetězce na ”1“,
což znamená, že neurčité řetězce budou obsaženy v hledaném invariantu. Simulace běhu je
zaznamenána na obrázku 3.5.

Vysvětleńı k jednotlivým krok̊um z obrázku 3.5

(a) incializace algoritmu angluin - Bad ∩ Inv 6= � ⇒ protipř́ıklad ”tt“(b) 2. krok - invariant nalezen
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n 1 1
tn 1 0
ttn 0 0
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n

(b) 1. krok

Obrázek 3.5: Simulace algoritmu verifikace s mapováńım neurčitých řetězc̊u na ”1“

Pod́ıvejme se také na operace, které jsme museli vykonat. V inicializaci jsme museli
položit 3 dotazy MAT, extrahovat automat z OT tabulky a položit jeden dotaz ekviva-
lence. V druhém (posledńım) kroce daľśı 4 dotazy MAT, OT tabulka neńı konzistentńı ⇒
daľśıch 7 dotaz̊u MAT, extrahovat automat a závěrečný dotaz ekvivalence. Celkem jsme
tedy potřebovali 3 + 4 + 7 = 14 dotaz̊u MAT a 2 dotazy ekvivalence.

Porovnáńım hodnot obou simulaćı vid́ıme, že nám stačilo v druhé simulaci (zahrnováńı
neznámých řetězc̊u do invariantu) o 5 dotaz̊u MAT a jeden dotaz ekvivalence méně. Tento
rozd́ıl se výrazně prohlubuje u složitěǰśıch verifikačńıch problémů a může zp̊usobit výrazné
rozd́ıly v časové náročnosti hledáńı invariantu. Je ovšem vhodné vyzkoušet obě možnosti
nastaveńı.
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Kapitola 4

Optimalizace

4.1 Bierman algoritmus

V návaznosti na algoritmus Angluin máme dánu množinu řetězc̊u, které jsou akceptovány
DFA A a množinu, která je odmı́tnuta DFA A. Algoritmus dokáže výsledný DFA pouze
odvodit z takových množin a neexistuje možnost dotaz̊u na členstv́ı (učitele) jako tomu je
u algoritmu Angluin. Množina př́ıj́ımaných a odmı́tnutaných řetězc̊u je nazývána vzorky
(samples).

V uvedené verzi (kapitola 2.4) obsahuje angluinovaOT tabulka pouze hodnoty ”0“ a ”1“.
Navázáńı na algoritmus Bierman nám umožňuje zavést daľśı stav OT tabulky, identifikován
znakem ”?“ o stejném významu jako v algoritmu Biermann - na řetězci nezálež́ı. Algoritmus
Bierman, jak byl definován dř́ıve (kapitola 2.5), pracuje nad vzorky O, které jsou definovány
funkćı 0 : Σ∗ → {+,−, ?} určuj́ıćım jejich členstv́ı ve výsledném DFA A. Pro naše účely
relaci přeznač́ıme na 0 : Σ∗ → {1, 0, ?}, kde symbol ”1“ indikuje přijet́ı vzorku (řetězce) ve
výsledném DFA A, symbol ”0“ odmı́tnut́ı a symbol ”?“ na řetězci nezálež́ı.

V naš́ı metodě formálńı verifikace budeme bierman̊uv algoritmus použ́ıvat pro extrakci
konečného automatu z OT tabulky.

4.1.1 Nalezeńı jistě r̊uzných stav̊u

Z algoritmu Angluin máme dánu tabulku OT : (U ∩U.Σ)×V → {1, 0, ?}, ve které jsou dva
stavy u a u′ jistě r̊uzné, když OT (u) a OT (u′) jsou jistě r̊uzné (definice 11).

4.1.2 Převod CSP na SAT problém

V předchoźı části byla rozvedena konstrukce CSP problému a možnosti jeho zefektivněńı.
Nyńı je nutné daný CSP problém efektivně vyřešit. Řešeńı je postaveno na technikách
představených v [8, 13].

V návaznosti na možnosti řešeńı SAT problémů automatizovanými prostředky budeme
převádět uvedený CSP problém na ekvivalentńı SAT problém (Boolean Satisfaction Pro-
blem) v konjunktivńı normálńı formě (conjunctive normal form, CNF). Čili potřebujeme
reprezentovat uvedené omezuj́ıćı podmı́nky v termech, které budou odpov́ıdat přǐrazeńı
hodnot z [N ] v CNF formě. Přesněji, do CNF klausuĺı budeme převádět následuj́ıćı 4
př́ıpady:
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1. Su ∈ [N ]
2. Su 6= Su′

3. Su = Su′ ⇒ Sua = Su′a

4. Su = i, pro nějaké i ∈ [N ]

Pro kódováńı uvedených podmı́nek do SAT máme dvě možnosti - binárńı a unárńı
kódováńı. Prvńı z nich, binárńı kódováńı, umožňuje kódováńı podmı́nek do menš́ıho počtu
klausuĺı než unárńı kódováńı, ale řešeńı výsledného SAT problému vyžaduje v́ıce času[8] a
proto pro se budeme dále zabývat pouze unárńım kódováńım. Vı́ce informaćı o binárńım
kódováńı lze nalézt v [8].

Unárńı kódováńı SAT

Ćılem je naj́ıt předpis pro kódováńı čtyř výše uvedených možnost́ı omezuj́ıćıch podmı́nek.
Prvńı možnost (1) ř́ıká, že nějaký stav [N ] automatu je dosažitelný proměnnou Su. Pro
každou proměnnou Su alokujeme N logických proměnných S1

u, S2
u, . . . , SN

u , které repre-
zentuj́ı dosažeńı n-tého stavu. Požadavek Sj

u = 1 (j-tý stav je dosažený proměnnou Su)
implikuje

∧
k 6=j Sk

u = 0 (maximálně jeden stav automatu přij́ımá řetězec reprezentovaný
proměnnou Su). Uvedenou implikaci pomoćı boolovských zákon̊u převedeme na konjunk-
tivńı normálńı tvar, která společně s podmı́nkou, že každé proměnné Su muśı být přidělen
stav DFA, má tvar

(S1
u ∨ S2

u ∨ . . . ∨ SN
u ) ∧

∧
k 6=j

(¬Sj
u ∨ ¬Sk

u), pro 1 ≤ j ≤ N

čili pro kódováńı každého takového pravidla je zapotřeb́ı N2 klausuĺı.

Kódováńı Su 6= Su′ omezeńı (2) vypadá

(¬S1
u ∨ ¬S1

u′) ∧ (¬S2
u ∨ ¬S2

u′) ∧ . . . ∧ (¬SN
u ∨ ¬SN

u′ )

čili pro kódováńı těchto omezeńı potřebujeme N klausuĺı.

Omezeńı Su = Su′ ⇒ Sua = Su′a (3) je kódováno

(¬S1
u ∨ ¬S1

u′ ∨ S1
ua ∨ ¬S1

u′a)∧

...

(¬S1
u ∨ ¬S1

u′ ∨ SN
ua ∨ ¬SN

u′a)∧

(¬S2
u ∨ ¬S2

u′ ∨ S1
ua ∨ ¬S1

u′a)∧
...

(¬S2
u ∨ ¬S2

u′ ∨ SN
ua ∨ ¬SN

u′a)∧
...

(¬SN
u ∨ ¬SN

u′ ∨ SN
ua ∨ ¬SN

u′a)

čili pro každý takovýto př́ıpad potřebujeme N2 klusuĺı.
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Omezeńı (4) ř́ıká, že každou jistě r̊uznou proměnnou Su z OT tabulky je možné př́ımo
mapovat na konkrétńı stav. Kódováńı se provede př́ıdáńım klauzule Si

u∨
∨

k 6=i ¬Sk
u, pro 1,≤

k ≤ N , kde i označuje stav přij́ımaj́ıćı Su.

Necht’ n je počet vzork̊u D(O) a N počet stav̊u výsledného DFA A, tak unárńı kódováńı
CSP podmı́nek má O(n2N2) klausuĺı o O(nN) literál̊u.

4.1.3 Demonstrace metody s optimalizaćı Biermanova algoritmu

V této části bude provedena detailńı demonstrace algoritmu verifikace s rozš́ı̌reńım o algo-
ritmus Bierman. Specifikace verifikovaného systému i kontrolované vlastnosti je shodné se
specifikacemi z kapitoly 3.2.

Simulace běhu je zaznamenána na obrázku 4.1, kde je vždy znázorněna OT tabulka a z
ńı extrahovaný konečný automat reprezentuj́ıćı invariant pro každou iteraci metody. Jedná
se o grafickou interpretaci pr̊uběhu metody s využit́ım MiniSAT solveru pro řešeńı SAT
problémů. Pokud bylo možné v́ıce ohodnoceńı pro klausuli, byla vybrána právě jedna dle
algoritmu solveru MiniSAT.

Vysvětleńı k jednotlivým krok̊um z obrázku 4.1

(a) incializace metody - Init 6⊆ Inv ⇒ protipř́ıklad ”t“
(b) 1. krok - τ(Inv) 6⊆ Inv ⇒ protipř́ıklad ”nt“
(c) 2. krok - Bad ∩ Inv 6= � ⇒ protipř́ıklad ”ttt“
(d) 3. krok - Init 6⊆ Inv ⇒ protipř́ıklad ”tn“
(e) 4. krok - Bad ∩ Inv 6= � ⇒ protipř́ıklad ”ttnt“
(f) 5. krok - invariant nalezen

Pod́ıvejme se na operace, které jsme museli vykonat. S každou extrakćı automatu
muśıme identifikovat 4 druhy omezuj́ıćıch podmı́nek z OT tabulky, převést na SAT problém
a ten vyřešit. Počet operaćı v jednotlivých kroćıch 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 dotaz̊u MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(e) 4. krok - 2 dotazy MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence
(f) 5. krok - 5 dotaz̊u MAT, extrakce automatu, dotaz ekvivalence

Celkem jsme tedy potřebovali 3 + 3 + 4 + 5 + 2 + 5 = 22 dotaz̊u MAT a 6 dotaz̊u ekvi-
valence. Porovnáme-li se simulaćı z kapitole 3.2, tak vid́ıme, že jsme v př́ıpadě využit́ı algo-
ritmu Bierman potřebovali v́ıce krok̊u k nalezeńı invariantu. Je to dáno t́ım, že algoritmus
pouze splňuje požadavky a hledá libovolné ohodnoceńı nejmenš́ıho počtu stav̊u automatu
takové, aby klasule byla splněna. V př́ıpadě, že by se jednalo o složitěǰśı problém (extraho-
vaný automat by měl v́ıce stav̊u), tak by se tolik neprojevil vliv ”náhodnosti“ ohodnoceńı
proměnných klauzule a celé řešeńı by konvertovalo rychleji ke korektńımu invariantu.
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Obrázek 4.1: Demonstrace činnosti algoritmu s využit́ım Biermanova algoritmu
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4.2 Angluin algoritmus s redukovanou tabulkou

Daľśı optimalizaćı je zavedeńı redukované tabulky algoritmu Angluin, které zvýš́ı rychlost
výpočtu minimalizaćı počtu výpočt̊u trasitivńıch uzávěr̊u nad jednotlivými řetězci, což je z
časového hlediska nejnáročněǰśı operace celé uvedené verifikace.

Algoritmus Angluin, tak jak byl uveden ve svoji p̊uvodni podobě, obsahuje zpravidla
v́ıce řádk̊u observation tabulky než je následně stav̊u ve výsledném DFA. Z toho vyplývá,
že v́ıce řádk̊u reprezentuje jeden stav. Algoritmus představený v této kapitole je založený
na algoritmu Reduced Observation Table Algorithm, autoři Rivest a Schapire[14] a se snaž́ı
tuto vlastnost minimalizovat.

Většina poznámek k algoritmu Angluin se týká právě rozlehlosti observation tabulky a
můžou být př́ımo vyřešeny pomoćı redukované tabulky. Redukovaná observation tabulka
ROT je stejného tvaru jako standardńı angluinova tabulka OT , tzn. ROT = (SR, ER, TR),
kde SR, ER, TR jsou stejného významu jako u OT . Rozd́ıly jsou až v uč́ıćım algoritmu, který
udržuje konečnou kolekci pr̊uzkumů (observations), které jsou uchovávány v redukované
observation tabulce ROT . Tabulka je definována následovně

Definice 12 (Redukovaná observation tabulka) Redukovaná observation tabulka je
trojice ROT = (SR, ER, TR) nad abecedou Σ, kde

• SR, ER ⊆ Σ∗ jsou neprázdné konečné množiny,
• TR : ((SR ∪ SR.Σ)× ER) → {1, 0} je funkce udávaj́ıćı př́ıslušnost slova do výsledného

DFA,
• se = s′e′ implikuje TR(s, e) = TR(s′, e′) pro s, s′ ∈ (SR ∪ SR.Σ) a všechna e, e′ ∈ ER

• row(s) = row(s′) implikuje s = s′ pro všechna s, s′ ∈ SR.

Čili redukovaná observation tabulka se lǐśı od observation tabulky dvěma zp̊usoby. Jedńım
je, že množina SR nemuśı být nutně prefixově uzavřená a druhý, že každý řádek se objev́ı
jednou v horńı části tabulky (row(s) takové, že s ∈ SR). To znamená, že žádné dva řádky
z horńı části ROT se nemůžou mapovat na stejné stavy ve výsledném DFA. V kontextu
p̊uvodńıho Angluin algoritmu to znamená, že se tabulka nemůže dostat do stavu nekonzis-
tence.

Definice uzavřenéROT je stejná jako v p̊uvodńım algoritmu Angluin a z každé uzavřené
ROT je možné extrahovat DFA H stejným zp̊usobem jako v p̊uvodńım Angluin algoritmu.

Zpracováńı protipř́ıkladu

Nejdř́ıve si zavedeme jazyk U , který bude obsahovat pouze řetězce, které jsou v angluinově
TR tabulce označeny tak, aby byly přijaty výsledným DFA H. Formálněji

Definice 13 (Jazyk U) Jazyk U odpov́ıdá observation tabulce TR, když všechna slova
označená ”1“ jsou v jazyce U a když všechna slova označená ”0“ nejsou v U .

Pak, pokud je dotazem ekvivalence vrácen protipř́ıklad t = uivi délky m, je nutné
naj́ıt bod zlomu i takový, že sivi ∈ U ⇔ si+1vi+1 6∈ U , kde si = δ(row(ε), ui) jsou stavy
navšt́ıvené přij́ımáńım t v automatu a vi je koresponduj́ıćı suffix t. Existence takového i
je zaručena, jelikož s0v0 ∈ U ⇔ smvm 6∈ U , takže sekvenčńım pr̊uchodem jej najdeme za
použit́ı maximálně m dotaz̊u členstv́ı. Daľśı možnost́ı je binárńı vyhledáváńı, které najde
bod zlomu s log m dotazy.
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Redukovaná tabulka z̊ustává malá, jelikož neńı nutné přidávat všechny prefixy pro-
tipř́ıklad̊u. To ale ovšem znamená, že nový automat může stále špatně klasifikovat předchoźı
protipř́ıklady či protipř́ıklady můžou být vráceny dotazem ekvivalence několikrát.

Algoritmus 5 Angluin s redukovanou observation tabulkou
1: Inicializace S and E to {ε}
2: Dotazy na členstv́ı pro ε and každé a ∈ Σ
3: Vytvořeńı počátečńı OT tabulky (S, E ,OT )
4: repeat
5: while (SR, ER, TR) neńı uzavřené do
6: najdi s ∈ SR a a ∈ Σ takové, že
7: row(s.a) je r̊uzné od row(s′) pro každé s′ ∈ SR

8: přidej s.a do S
9: rozšǐr SR na (SR ∪ SR.Σ).ER použit́ım dotaz̊u členstv́ı

10: end while
11: Když (SR, ER, TR) je uzavřené, tak H = H(SR, ER, TR)
12: Učitel polož́ı dotaz ekvivalence na H
13: if Učitel vrátil protipř́ıklad t then
14: necht’ t je uivi délky m, kde u0 = vm = ε, v0 = um = t
15: a t = uiaivi+1, pro i < m
16: Najdi takové i (bod zlomu) pro které plat́ı siaivi+1 ∈ U ⇔ si+1vi+1 6∈ U
17: přidej vi+1 a všechny jeho prefixy do ER

18: rozšǐr TR na (SR ∪ SR.Σ).ER použ́ıt́ım dotaz̊u členstv́ı
19: end if
20: until Učitel odpov́ı ”ano“ na dotaz ekvivalence (L(H) = L )
21: vrat’ H

Algoritmus učeńı ROT je podobný algoritmu učeńı OT . Rozd́ıly jsou pouze v tom,
že horńı část tabulky ROT může obsahovat pouze unikátńı řádky a tud́ıž neńı nutné
kontrolovat konzistenci. Výrazná změna se ovšem týká zpracováńı protipř́ıkladu, kde se
hledá bod zlomu (breakpoint) a přidává se jen jeden řádek do horńı části tabulky ROT a
tabulka ROT nemuśı být prefixově uzavřena.

4.3 Možnosti výpočt̊u transitivńıch uzávěr̊u τ

Dá se ř́ıci, že podstata regulárńıho model checkingu spoč́ıvá ve výpočtu transitivńıch
uzávěr̊u (př́ıpadně v tom, jak tyto výpočty zefektivnit či př́ımo obej́ıt). I v naš́ı metodě
je výpočet transitivńıch uzávěr̊u kĺıčovou část́ı, která nejv́ıce ovlivňuje celkový výkon me-
tody.

V algoritmu Angluin se převážně jedná o dotazy, zda nějaká konfigurace w je dosažitelná
z množiny Init, či zda je z konfigurace reprezentované řetězcem w dosažitelná nějaká kon-
figurace1 z množiny Bad.

Jelikož je metoda designovaná pro práci s length-preserving transducery, lze výpočet
τ∗(Init) a následný dotaz w ∈? τ∗(Init) redukovat na dotaz w ∈? τ∗({w′|w′ ∈ Init ∧ |w′| = |w|}).
U výpočtu τ∗({w}) a následného τ∗({w}) ∩Bad =? � takové zefektivněńı nenajdeme.

1Pod pojmem konfigurace zde budeme uvažovat řetězec nad Σ, reprezentuj́ıćı danou konfiguraci.
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Daľśı možnost́ı je předpoč́ıtat obecný τ∗, kde ovšem naráž́ıme na dva problémy. Prvńı je,
že výpočet τ∗ je často složitěǰśı než τ∗(Init) a druhý, že τ∗ nemuśı být regulárńı. Výhodou
(při zachováńı uvedeného algoritmu) je, že složeńım (kompozićı) obecného τ∗ a množiny
konfiguraćı w lze źıskat množinu všech dosažitelných konfiguraćı range(w◦τ∗) z konfigurace
w za využit́ı zlomku systémových zdroj̊u oproti výpočtu τ∗(w).

Daľśı optimalizaćı, v př́ıpadě length-preserving transducer̊u, je možnost ”ořezáńı“ trans-
duceru τ na požadovanou délku τN a t́ım značně sńıžit komplikovanost výpočtu tran-
sitivńıho uzávěru (τN )∗. ”Ořezáńı“ je možné doćılit kompozićı s množinou všech slov
požadované délky nad abecedou, čili τN = ΣN ◦ τ . Takto ”ořezaný“ transducer je možné
použ́ıt i při výpočtech z předcházej́ıćıho odstavce.
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Kapitola 5

Implementace

V této kapitole provedu rozbor implementace uvedené metody v jazyce Prolog spolu s
ostatńımi použitými technikami použitými při implementaci, kterými jsou knihovna pro
práci s konečnými automaty FSA, SAT solver a použité rozhrańı mezi jazyky Prolog a
C++.

Dlouhou dobu byla metoda implementována v prostřed́ı YAP1 Prologu, který se ukázal
jako velmi vhodný pro implementaci z d̊uvodu jeho minimalizace při zachováńı dostatečně
širokých možnost́ı jazyka Prolog a s kvalitńı dokumentaćı. V posledńıch měśıćıch jsem ovšem
musel přej́ıt na SWI Prolog z d̊uvodu zavedeńı optimalizace pomoćı Biermanova algoritmu,
které ke své činnosti vyžaduje SAT solver, za který byla zvolena výborná implementace
MiniSAT. MiniSAT napsána v jazyce C++2 a proto nebylo možné prostřed́ı YAP prologu
dále použ́ıvat.

Jako prostředek pro práci s konečnými automaty byl zvolen FSA toolkit, který umožňuje
poměrně komfortńı práci s konečnými automaty v jazyce Prolog.

5.1 YAP prolog

YAP velmi rychlá implementace jazyka Prolog vyvinutá na LIACC/Universidade do Porto a
COPPE Sistemas/UFRJ. Jádro je založeno na WAM (Warren Abstract Machine), s několika
optimalizacemi zvyšuj́ıćımi výkon. YAP je vyv́ıjen od roku 1985. YAP implementuje většinu
z ISO-Prolog standardu a je podporován knihovnou FSA (kapitola 5.3).

Pod YAP Prologem je funkčńı prvńı varianta verifikačńı metody (bez biermanovy opti-
malizace). Mezi možnosti, které nám YAP Prolog poskytuje patř́ı I/O proudy, sockety, mo-
duly, výjimky, debugger, C-rozhrańı, dynamický kód, interńı database a daľśı. . . Důvodem,
který mi znemožnil daľśı použ́ıváńı této implementace ovšem je, že neexistuje žádné rozhrańı
do jazyka C++.

Pro zvýšeńı výkonnosti je vhodné spouštět YAP s parametry definuj́ıćı velikost pamět’ových
alokaćı, např. př́ıkazem ”yap -h 300000 -s 300000 -t 300000“.

1Yet Another Prolog - minimalistická rychlá implementace, http://www.ncc.up.pt/˜vsc/Yap/
2Existuje i varianta napsaná v jazyce ANSI C, ale nejedná se o oficiálńı a ověřenou implementaci.
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5.2 SWI Prolog

V současnosti je SWI-Prolog dle počtu stažeńı nejrozš́ı̌reněǰśı implementaćı Prologu. Krom
samotného prostřed́ı Prologu nab́ıźı standardně XPCE toolkit, který slouž́ı k tvorbě gra-
fických rozhrańı v jazyce Prolog. Společně s XPCE toolkitem je vyv́ıjen od roku 1987 a dle
oficiálńıch stránek tvrd́ı, že vývoj je ř́ızen převážně požadavky aplikaćı.

Krom splněńı prvńı části ISO standardu nab́ıźı také poměrně dobrou kompatibilitu
s implementacemi YAP, GNU-Prolog a Ciao. Mezi standardně poskytované funkce patř́ı
C rozhrańı, zpracováńı unicode znak̊u, neomezený rozsah celých a reálných č́ısel (postaven
na knihovně GMP), neomezená délka atomických proměnných a daľśı. . . Daľśı výhodou je
existence mnoha baĺıčk̊u, které výrazně rozšǐruj́ı možnosti SWI Prologu. Mezi nejzaj́ımavěǰśı
baĺıčky patř́ı

PlUnit - framework pro podporu testováńı
clib - TCP/IP sockety, Procesy, CGI, MIME,
cpp - C++ rozhrańı
JPL - Java rozhrańı
SGML - zpracováńı SGML, HTML, XML
http - podpora HTTP protokolu
ssl - podpora SSL zabezpečené komunikace (OpenSSL)

Pro naše účely je nejzaj́ımavěǰśı baĺık cpp zprostředkuj́ıćı rozhrańı mezi SWI Prologem
a jazykem C++ (kapitola 5.2.1).

V prostřed́ı implementace SWI Prologu je implementována naše verifikačńı metoda s
rozš́ı̌reńım o Bierman̊uv algoritmus.

Pro zvýšeńı výkonnosti je vhodné spouštět SWI s parametry definuj́ıćı velikost pamět’ových
alokaćı, např. př́ıkazem ”pl -G0 -T0 -A0 -L0 -O“ (nejsou nastavené žádné limity).

5.2.1 C++ rozhrańı

V této části rozebereme detailněji možnosti baĺıčku cpp zprostředkuj́ıćı rozhrańı do jazyka
C++. Jedná se o produktivńı a velmi dobře navržené rozhrańı.

Zdrojový kód 1 Motivačńı př́ıklad využit́ı C++ rozhrańı

PREDICATE(hello, 1)
{ cout << "Hello \ << (char *)A1 << endl;
return TRUE;

}

PREDICATE(add, 3)
{ return A3 = (long)A1 + (long)A2;
}

Na motivačńım př́ıkladu 1 je ukázáno vytvořeńı predikátu hello(+W), které vyṕı̌se
řetězec Hello <W> na standardńı výstup a predikátu add(X,Y,Ret), který slouž́ı k unifikaci
termu Ret s hodnotou X+Y.
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Pro správnou funkci je nutné importovat hlavičkový soubor s deklaracemi funkćı roz-
hrańı SWI-cpp.h př́ıpadně SWI-Prolog.h (v závislosti na systému).

Pro práci s termy je v C++ připravena kolekce tř́ıd, které spravuj́ı jednotlivé typy
termů. Mezi ně patř́ı

PlTerm - základńı term v Prologu. Poskytuje konstruktor a operátory pro konverze do
C++ datový typ̊u a jejich kontrolu,

PlString - potomek PlTerm s konstruktory pro vytvářeńı Prologovských řetězc̊u,
PlCodeList - potomek PlTerm s konstruktory pro vytvářeńı seznamů ASCII hodnot,
PlCharList - potomek PlTerm s konstruktory pro vytvářeńı seznamů jednoznakových

atomů,
PlCompound - potomek PlTerm s konstruktory pro vytvářeńı složených termů,
PlTail - potomek PlTerm s konstruktory pro tvorbu a čteńı prologovských seznamů,
PlAtom - umožňuje velmi rychlou manipulaci s prologovými atomy na jejich interńı úrovni,

a daľśı, jejichž popis lze nalézt v oficiálńım manuálu. Nejzaj́ımavěǰśı je bázová tř́ıda PlTerm
zajǐstuj́ı základńı operace nad termy a definuj́ıćı konstruktory pro vytvořeńı termů ze
základńıch typ̊u C++ (const char *, long, double, void *).

Pro naše účely bude podstatná tř́ıda PlTail (tř́ıda pro manipulaci se seznamy), jelikož
např. abeceda je reprezentována seznamem atomů reprezentuj́ıćıch vždy jeden znak nebo
tř́ıda PlCompound, která umožňuje reprezentovat složený term pomoćı C++ typu string,
do kterého bude konstruován generovaný automat metody Bierman.

Pro tvorbu predikát̊u je předpřipraveno makro PREDICATE(nazev, pocet arg) pomoćı
kterého je možné v prostřed́ı jazyka C++ nadefinovat nový predikát s daným počtem argu-
ment̊u, které jsou př́ıstupné z těla predikátu pomoćı maker A<n>, kde 1 ≤ n ≤ pocet arg.

Zdrojový kód 2 Př́ıklad fragmentu kódu vypisuj́ıćı seznam uložený v termu A1 na stdout

PlTail tail(A1);
PlTerm e;

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

Překlad .cpp soubor̊u a import do SWI

Aby byly vytvořené predikáty dostupné z prostřed́ı SWI prologu je nutné z námi vy-
tvořeného .cpp souboru vytvořit sd́ılenou knihovnu .so. Uvedenou operaci lze provést
pomoćı připravené utility plld voláńım:

Zdrojový kód 3 Překlad *.cpp na sd́ılenou knihovnu .so

plld -shared -o library_of_predicates.so source_files.cpp

Pokud máme korektně vytvořenou knihovnu s predikáty v jazyce C++ můžeme ji im-
portovat př́ıkazem:
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Zdrojový kód 4 Import .so knihovny do SWI

load_foreign_library(’library_name’).

Daľśı informace o rozhrańı SWI Prolog a jazyka C++ lze nalézt v online manulálu [21].

5.3 Finite State Automata Toolbox (FSA)

Finite State Automata Toolbox (FSA) je knihovna predikát̊u pro práci s regulárńımi výrazy,
konečnými automaty a transducery implementovaných v jazyce Prolog. Mezi základńı funkce
patř́ı vytvořeńı automatu z regulárńıho výrazu, kompozice konečných automat̊u i konečných
transducer̊u, determinizace konečných automat̊u i konečných transducer̊u, tvorba doplňk̊u
a pr̊unik̊u apod. Mezi daľśımi nab́ıźı i GUI pro práci s konečnými automaty a transducery,
které je ovšem vázáno na SICStus Prolog3. Zaj́ımavou funkćı je také konverze automatu
na odpov́ıdaj́ıćı program v jazyce C. Mezi podporované implementace Prologu patř́ı YAP,
SICStus a SWI Prolog.

Snadnost použit́ı FSA toolkitu je ilustrována na př́ıkladu, který demonstruje vytvořeńı
konečného automatu L podle regulárńıho výrazu a dále vytvořeńı transduceru na základně
regulárńıho výrazu a přijet́ı řetězce ”ababac“. Poznamenejme, že veškeré exportované pre-
dikáty knihovny FSA zač́ınaj́ı prefixem ”fsa “.

Zdrojový kód 5 Motivačńı př́ıklad použit́ı FSA

| ?- use_module(fsa_library).
...
...
| ?- 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)],[]) ?
yes
| ?- fsa_regex_transduces(’{a:b,? -a}*’,"ababac\,L), atom_codes(Atom,L).
L = [98,98,98,98,98,99],
Atom = bbbbbc ?
yes
| ?-

5.3.1 Nastaveńı pomoćı globálńıch proměnných

FSA knihovna umožňuje konfiguraci defaultńıch nastaveńı jednotlivých funkćı pomoćı tzv.
globálńıch proměnných. Možnosti manipulace s globálńımi proměnnými jsou pomoćı následuj́ıćıch
predikát̊u:

3Je ovšem nab́ızena binárńı varianta FSA, která umožňuje spuštěńı grafické nádstavby bez instalace
SICStus Prologu.
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fsa global set(+Key,?Val) - nastaveńı globálńı proměnné Key na hodnotu Val
fsa global get(+Key,?Val) - unifikace globálńı proměnné Key s proměnnou Val
fsa global list(-List) - źıskáńı seznamu globálńıch proměnných. V př́ıpadě že neńı

zadán parametr, tak je seznam vytisknut na std. výstup.

Zvýšeńı výkonu knihovny

FSA využ́ıvá cachováńı mezivýsledk̊u jednotlivých operaćı. Nastaveńı cachováńı je př́ıstupné
pomoćı globálńıch proměnných a jej́ım vypnut́ım je možné pro jisté druhy výpočt̊u zvýšit
výkonnost. Pro naše účely se ukázalo vhodněǰśı mı́t cachováńı vypnuté, což lze provést
pomoćı následuj́ıćıch predikát̊u

fsa global set(determinize preds cache,off).
fsa global set(cleanup list cache,off).

5.3.2 Abeceda

Velmi často diskutovanou vlastnost́ı FSA toolkitu je možnost práce s univerzálńım symbo-
lem abecedy ”?“, který zastupuje právě jeden znak nad libovolnou abecedou. Symbol ”?“
je možné s výhodou použ́ıvat i ve výrazech definuj́ıćı množinu znak̊u, např. výraz ”?-a“
označuje libovolný symbol abecedy vyjma symbol ”a“. Výše uvedené vlastnosti jsou do-
stupné v režimu fsa preds.

Druhým režimem je fsa frozen, který výše uvedené nepovoluje. Defaultńım režimem
knihovny FSA je režim fsa preds a nastaveńı je uložené v globálńı proměnné pred module.

5.3.3 Reprezentace automat̊u v FSA

Knihovna FSA poskytuje množinu predikát̊u umožňuj́ıćı práci s automaty. Mezi podporo-
vané automaty patř́ı

• konečné automaty
• vážené automaty (weighted recognizers)
• transducery
• vážené transducery (weighted transducers)

Struktura reprezentuj́ıćı automat

Při práci s FSA potřebujeme občas pracovat př́ımo s datovou strukturou reprezentuj́ıćı
konečný automat, př́ıpadně transducer. Umožńı nám to generovat si vlastńı automaty
jisté struktury a podobně. V našem algoritmu např́ıklad generujeme automaty přij́ımaj́ıćı
všechna slova konkrétńı délky či v algoritmu Bierman je nutné výsledný automat vytvořit
na základě źıskaných údaj̊u z SAT solveru.

Každý automat je reprezentován termem v jazyce Prolog, jehož struktura je následuj́ıćı:

fa(Symboly, Stavy, Počátečnı́ stavy, Koncové stavy, Přechody, Skoky)

Symboly - je term r(Sig) (konečné automaty) nebo t(SigD,SigR) pro transducery.
Stavy - celé č́ıslo udávaj́ıćı počet stav̊u automatu.
Počátečńı stavy - seřazený seznam celých č́ısel stav̊u určuj́ıćı počátečńı stavy.
Koncové stavy -seřazený seznam celých č́ısel stav̊u určuj́ıćı koncové stavy.
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Přechody - seřazený seznam trojic ”trans(A,B,C)“, kde A a C jsou celá č́ısla určuj́ıćı
zdrojový a ćılový stav a B je symbol.

Skoky - seřazený seznam dvojic ”jump(A,B)“, kde A a B jsou celá č́ısla určuj́ıćı zdrojový
a ćılový stav ε-přechod̊u.

Pro zvýšeńı komfortu zápisu je možné v režimu fsa preds přechod mezi stavy uskutečnitelný
přes v́ıce znak̊u abecedy zapsat, mı́sto vyjmenováńı přechodu pro každý znak, pomoćı
in([seznam symbolů abecedy]) či jeho negaci not in([seznam symbolů abecedy])

Na př́ıkladu je ukázán konečný automat odpov́ıdaj́ıćı regulárńımu výrazu ”b.b+“.

Zdrojový kód 6 Př́ıklad jednoduchého konečného automatu FSA

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

Pro definice transducer̊u je možné zvolit zápis přechodu pomoćı trans(0,$@(in([b,c,w]))/
$@(in([b,c,w])),1),), který definuje přepis symbol̊u na odpov́ıdaj́ıćıch si pozićıch (tzn. v
uvedeném jsou kódovány tři možnosti trans(0,b/b,1), trans(0,c/c,1) a trans(0,w/w,1)).
Daľśı možnost́ı zápisu je pomoćı termu in([symboly]), např. trans(4,in([c00,c10])/e00,5).

Zdrojový kód 7 Př́ıklad jednoduchého transduceru FSA

fa(t(fsa_preds,fsa_preds),2,[0],[1],
[trans(0,w/c,1),
trans(0,$@(in([b,c,w]))/ $@(in([b,c,w])),1),
trans(0,in([c,w])/b,1)],
[]).

Export automatu do souboru

Knihovna FSA umožňuje také exportovat zpracovávané automaty do soubor̊u, se kterými je
pak možné pracovat pomoćı daľśıch nástroj̊u (např. grafické rozhrańı spustitelné př́ıkazem
fsa -tk). Pro uložeńı a načteńı automatu do souboru slouž́ı predikáty fsa write file(
[+Format,]+File,+Fa) pro zápis a fsa read file([+Format,]+File,?Fa) pro čteńı. Prvńı,
nepovinný parametr, slouž́ı k specifikaci formátu automatu. V př́ıpadě, že neńı zadaná je
bráno defaultńı nastaveńı uložené v globálńı proměnné read nebo write.

5.3.4 Možnosti práce s automaty

Je podporována většina základńıch operátor̊u regulárńıch výraz̊u pro konečné automaty i
transducery. Mezi základńı funkce patř́ı

• konkatenace, sjednoceńı, doplněk, rozd́ıl a pr̊unik
• kompozice, cross-produkt, domain a range, inverze (transducery)

• determinizace, minimalizace, odstraněńı ε-přechod̊u, operátory regulárńıch výraz̊u

• přijet́ı řetězce automatem, aplikace transduceru na řetězec, generováńı řetězc̊u přij́ımaných
automatem, generováńı dvojic řetězc̊u u transducer̊u
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Zdrojový kód 8 Obsah souboru definuj́ıćı konečný 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
], % end start states
[ % begin final states
0,
1
], % end final states
[ % begin transitions
trans(0, b, 0),
trans(0, in([c, w]), 1),
trans(1, w, 1)
], % end transitions
[]). % jumps

Základńım predikátem zprostředkuj́ıćım práci s predikáty je fsa regex compile(+Term,-Fa),
kde Term obsahuje regulárńı výraz. Predikát kompiluje výraz do termu Fa obsahuj́ıćı výsledný
automat. Pro konstrukci regulárńıch výraz̊u je možné použ́ıt zabudované operátory re-
gulárńıch výraz̊u. Mezi nejzaj́ımavěǰśı z nich patř́ı

fa(Fa) - ř́ıká, že Fa je Term obsahuj́ıćı definici automatu
file(X) - ř́ıká, že X obsahuje název souboru s definićı automatu

union(E1,E2) - sjednoceńı, E1 ∪ E2
difference(E1,E2) - rozd́ıl, E1 \ E2
concat(E1,E2) - spojeńı, E1.E2
intersect(E1,E2) - pr̊unik, E1 ∩ E2, E1 a E2 musej́ı být konečné automaty, výsledkem je

minimálńı automat
complement(E) - doplněk, ¬E

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

compose(E1,E2) - složeńı dvou transducer̊u E1 (dvojice (A,B)) a E2 (dvojice (B,C)),
výsledkem je minimálńı automat (transducer) nad dvojicemi (A,C).

range(E) - vraćı množinu B takových, že dvojice (A,B) jsou v E
domain(E) - vraćı množinu A takových, že dvojice (A,B) jsou v E

Na následuj́ıćım př́ıkladu 9 je demonstrováno źıskáńı rozd́ılu E dvou automat̊u, A\B, či
zapsáno pomoćı pr̊uniku A∩¬B.
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Zdrojový kód 9 Př́ıklad práce s automaty pomoćı operátor̊u

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

5.3.5 Daľśı funkce FSA knihovny

Krom práce s automaty nab́ıźı knihovna FSA také daľśıch 8 ucelých baĺık̊u funkćı pro
zjednodušeńı práce se složitěǰśımi datovými strukturami. Konvence pojmenováńı funkćı v
baĺıćıch je vždy odvozena od jména baĺıku, který tvoř́ı prefix každé funkce. Jmenovitě se
jedná o baĺıky

fsa array - neaktualizovatelné velmi efektivńı pole,
fsa m array - ”mutable“ pole,
fsa u array - aktualizovatelné pole,
fsa hash - neaktualizovatelná hash datová struktura,
fsa m hash - ”mutable“ hash datová struktura,
fsa u hash - aktualizovatelná hash datová struktura,
set bbbtree - Vyvážený binárńı strom (množina) a
map bbbtree - Vyvážený binárńı strom (mapa).

Funkce interně použ́ıvaj́ı stromové struktury pro urychleńı př́ıstupu k uloženým položkám.
Je vhodné je použ́ıvat pouze při zpracováńı velkého množstv́ı dat. Pro malé objemy může
být režie pr̊uchodu stormovou strukturou př́ılǐs vysoká.

5.4 MiniSAT solver

MiniSat je minimalistická implementace open-source SAT solveru, vyvinutá pro zjednodušeńı
práce se SAT problémy a pro podporu využ́ıváńı SAT k řešeńı problémů. MiniSAT je vyv́ıjen
od roku 2003 a od počátku je velmi zdařilá a často použ́ıvaná. Cela implementace je velmi
malá, č́ıtá kolem 600 řádk̊u kódu (poč́ıtáno bez komentář̊u a prázdných řádk̊u). MiniSAT je
poskytován jako tř́ıda napsaná v jazyce C++ poskytuj́ıćı rozhrańı znázorněné na zdrojovém
kódu 10.

Pro standardńı použit́ı je možné solver použ́ıt následuj́ıćım modelovým zp̊usobem.
Každá boolean proměnná klauzule se muśı nejdř́ıve ”zavést“ volańım metody newVar().
S pomoćı těchto proměnných jsou klazule vytvářeny a př́ıdávany voláńım addClause(), jež
má za parametr vec<Lit>, kde Lit představuje tř́ıdu literálu (boolean proměnné), který je
výtvářen pomoćı konstruktor̊u Lit(var) nebo ∼Lit(var) (negace). Metoda addClause()
je schopná detekovat při přidáváńı triviálńı konflikty jako klauzule {x} a {¬x} a indikuje
konflikty návratovou hodnotou FALSE. V př́ıpadě, že došlo ke konfliktu, tak je solver v ne-
definovaném stavu a nesmı́ být použit znovu. Pokud k uvedenému konfliktu nedošlo, tak je
hledáńı řešeńı spuštěno metodou solve(), jež může mı́t za parametr ohodnoceńı známých
literál̊u. Tato metoda vraćı FALSE pokud problém neńı řešitelný (unsatisfiable) nebo TRUE
řešeńı existuje (satisfiable). Pokud řešeńı existuje tak je dostupné ve veřejné vlastnosti sol-
veru vec<Lit> model.
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Zdrojový kód 10 Rozhrańı tř́ıdy implementuj́ıćı MiniSAT solver

class Solver {
var newVar ()
bool addClause (Vec<lit>) literals)
bool add... (...) /*dalšı́ omezenı́*/
bool simplyfyDB ()
bool solve (Vec<lit> assumptions)
vec(bool) model /*pokud je problém řešitelný, tak vektor

obsahuje řešenı́*/
vec<Lit> conflict /*pokud je problém neřešitelný, tak vector

obsahuje konfliktnı́ literály*/
}

Dále existuje metoda simplifyDB(), která může být použita před voláńım solve() ke
zjednodušeńı interńı množiny omezuj́ıćıch podmı́nek (často nazývána constraint database).

Aktuálně jsou k dispozici dvě verze - stabilńı a zaběhlá verze 1.14 a nová verze 24. Pro
naše účely jsem se rozhodl použ́ıt dobře otestovanou verzi 1.14.

Vı́ce o použit́ı MiniSATu lze naj́ıt v dokumentaci [11].

5.5 Popis implementace metody formálńı verifikace

Implementace metody je provedena v rozsahu základńı verze (algoritmus Angluin L∗) a
s rozš́ı̌reńım o bierman̊uv algoritmus. V této části se budeme zabývat výhradně druhé,
komplexněǰśı variantě, jelikož základńı verze je v ńı téměř př́ımo obsažena.

Na obrázku 5.1 je vidět vztah jednotlivých část́ı implementace a zp̊usob jejich propojeńı.

Celá implementace se skládá ze dvou zdrojových soubor̊u angluin.pl, bierman.cpp
a adresáře minisat, který obsahuje zdrojové soubory MiniSAT solveru. Jelikož je přiložen
Makefile stač́ı pro zkompilováńı *.cpp zdrojových soubor̊u zadat př́ıkaz make v kořenovém
adresáři metody. Spuštěńı metody verifikace je rozděleno do dvou krok̊u, dvou př́ıkaz̊u ja-
zyka prolog. Prvńım je př́ıkaz consult(solver), pro načteńı konfiguračńıho souburu (v́ıce
kapitola 5.5.3) a druhým consult(angluin([OT,Inv])), která spoušt́ı vlastńı metodu. S
termem OT je univikována observation tabulka a s termem Inv automat nalezeného inva-
riantu (pokud je nalezen). Výstupem je soubor inv final, který obsahuje automat Fa,
kde L(Fa) = Inv v př́ıpadě, že byl invariant nalezen. Pokud došlo k porušeńı verifikované
podmı́nky je pŕı̌slušný protipř́ıklad uložen do souboru bad string opět ve formě automatu
jej přij́ımaj́ı.

4Verze 2 je datována 8.12.2006 a neńı k ńı, v době psańı této práce, stále publikována žádná dokumentace.
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ńı SAT

SW
I-C

++
ro

zh
ra

ńı
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Obrázek 5.1: Konceptuálńı schéma implementované metody formálńı verifikace

5.5.1 Angluin L∗ algoritmus

Hlavńı část metody je založena na algoritmu Angluin. Jádrem algoritmu Angluin je ob-
servation tabulka OT , která je v Prologu reprezentována pětićı [OTTable, S, E, ELen,
SSigma], kde

OTTable - map bbbtree, observation tabulka,
S - set bbbtree, množina vzork̊u S,
E - fsa u array, množina experiment̊u E ,
ELen - pocet prvk̊u v E a
SSigma - set bbbtree, množina vzork̊u S.Σ.

Množiny S a SSigma spojené v jednu tvoř́ı řádky OT tabulky. Datový typ OT tabulky je
tvořen výhradně pomoćı prostředk̊u poskytovaných knihovnou FSA (kapitola 5.3.5), které
by měly zajistit vyšš́ı rychlost v př́ıstupu jednotlivým prvk̊um.

Dále již pouze vyjmenuji stěžejńı predikáty vždy s krátkym popisem.

ot mat(+W, -RetVal) - MAT, minimálńı adekvátńı učitel
ot consistent([+OTTable,+S,+EArr,+ELen, +SSigma],-AE) - AE obsahuje prvek,

který je nutné přidat do množiny experiment̊u E
ot closed([+OTTable,+S,+EArr,+ELen, +SSigma],-S1A) - S1A obsahuje prvek, který

je nutné přidat do množiny vzork̊u S
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angluin do(+OT,-OTNew) - jedna iterace algoritmu - konzistence a uzavřenost, ex-
trakce Fa, dotaz ekvivalence a př́ıpadné voláńı daľśı iterace

angluin do while(+OT,-OTNew) - zajǐst’uje konzistenci a uzavřenost tabulky
chckInv(+Inv, -WRet, -Value,+S) - kontrola nalezeneho invariantu, Inv je konečný

automat, WRet obsahuje př́ıpadný protipř́ıklad s př́ıslušnost́ı danou hodnotou Value,
S je množina S z tabulky OT

5.5.2 Bierman̊uv algoritmus

Bierman̊uv algoritmus je implementován v jazyce C++ s využit́ım knihovny MiniSAT pro
řešeńı SAT. Implementace se skládá ze tř́ı část́ı, kde prvńı je hledáńı CSP pravidel v jazyce
Prolog, druhou je definice rozhrańı mezi C++ a SWI Prologem a posledńı vyřešeńı CSP
(převod na SAT problém a vyřešeńı pomoćı MiniSAT solveru).

Jako rozhrańı z prostředńı SWI Prologu je nadefinována následuj́ıćı množna predikát̊u

bierman init - inicializace (vytvořeńı instance tř́ıdy) solveru,
bierman delete - smazáńı (instance tř́ıdy) solveru,
bierman addConstraintType2(Su,Su′) - omezeńı Su 6= Su′ (2),
bierman addConstraintType3(Su,Su′,Sua,Su′a) - omezeńı Su = Su′ ⇒ Sua = Su′a(3),
bierman addConstraintType4(Su) - omezeńı Su = i, pro nějaké i ∈ [N ] (4),
bierman setSigma(Sigma) - nastaveńı abecedy (abeceda je předávána jako seznam),
bierman print - vytiskne nastaveńı bierman solveru,
bierman solve(Fa) - spust́ı samotné řešeńı,
bierman addFinalState(Su) - přidá přij́ımané vzorky.

Pro správnou funkci by měly být predikáty volány v pořad́ı

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

Posledńı, třet́ı část́ı, je řešeńı SAT problému implementované pomoćı C++ tř́ıdy s veřejným
rozhrańım zobrazeným ve zdrojovém kódu 12. Z metod je nejzaj́ımavěǰśı metoda solve(),
která se stará o vytvářeńı klazule v CNF tvaru a následný pokus o jej́ı vyřešeńı pomoćı
MiniSAT solveru a konstrukci FSA z nalezeného řešeńı. Pokud neńı klauzule řešitelná, tak
vygeneruje novou klauzuli pro hledaný DFA s o jedna větš́ım počtem stav̊u a zkuśı ji vyřešit
znovu.

5.5.3 Konfiguračńı soubor solver.pl

Jednotlivé verifikačńı problémy jsou uložené vždy do samostatného adresaře. Ke každému
problému (v jeho adresáři) je přiložen soubor solver.pl, který obsahuje nastaveńı pro
každého z nich (zavedeńı predikát̊u alph(-X) init(-X), bad(-X) a tau(-X) do databáze) .
Ukázka obsahu tohoto souboru je vidět v zdrojovém kódu 11 (nastaveńı verifikace algoritmu
Bakery).
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Zdrojový kód 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)). %počátečnı́ konfigurace - FSA
:- fsa_read_file(’bad’,L), assertz(bad(L)). %testovaná vlastnost - FSA
:- fsa_read_file(’trs’,L), assertz(tau(L)). %chovánı́ - transducer

5.5.4 Problémy s implementaćı

Při implementaci jsem se setkal s četnými problémy, které se v prvńı fázi týkaly samotného
programováńı v jazyce Prolog, se kterým se mi napracovalo př́ılǐs dobře. Tyto problémy se
ovšem po nějaké době podařilo překonat a vyvstaly problémy nové, týkaj́ıćı se převážně
knihovny FSA ve spojeńı s prostřed́ım jazyka Prolog. Knihovna FSA je napsána velmi
dobře, ale přeci jen je vidět, že ještě neńı zcela odladěna a jsou chv́ıle kdy se chová do-
sti nepředv́ıdatelně. Při práci s jednoduchými (malými) automaty je vše v pořádku, ale v
př́ıpadě větš́ıch (např. 300 a v́ıce stav̊u) automat̊u se nemuśı chovat zcela korektně. Jedná
se např́ıklad o operátor cleanup() či pokud se v některých výrazech použije či nepožije mi-
nimalizace. . . Posledně zmı́něné vlastnosti knihovny FSA z̊usobovaly nelogické pády celého
řešeńı, které dokázalo značně pozdržet celý vývoj.
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Zdrojový kód 12 Veřejné rozhrańı tř́ıdy implementuj́ıćı řešeńı CSP omezeńı

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

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

/*zkonstruuje SAT klauzuli v CNF formě, vyřešı́ a zkonstruuje
automat jako řetězec v proměnné fa*/

void solve();

/*přidá proměnnou*/
void addVariable(PlTerm);

/*nastavi abecedu použitou konečnými automaty*/
void setSigma(PlTerm);

/*přidá stav do množiny koncových stavů*/
void addFinalState(PlTerm);

/*přidánı́ CSP podmı́nky typu 2*/
void addConstraintType2(PlTerm, PlTerm);

/*přidánı́ CSP podmı́nky typu 2*/
void addConstraintType3(PlTerm, PlTerm, PlTerm, PlTerm);

/*přidánı́ CSP podmı́nky typu 4*/
void addConstraintType4(PlTerm);

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

};
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Kapitola 6

Experimety

V prvńı části této kapitoly budou představeny typické problémy regulárńıho model chec-
kingu. V druhé části budou rozebrány experimenty, prováděné nad některými z uvedených
problémů a také bude zmı́něn rozd́ıl ve výkonnosti vlivem optimalizace zavedeńım Bier-
mannova algoritmu.

6.1 Bakery algoritmus (Bakery Algorithm)

V Bakery algoritmu pro výlučný př́ıstup (mutual exclusion) existuje současně neomezený
počet proces̊u čekaj́ıćıch na źıskáńı ”tiketu“ pro vstup do kritcké sekce (KS). Každý pro-
ces, který chce vstoupit do kritické sekce źıská tiket, jehož č́ıslo je nejvyšš́ı č́ıslo ostatńıch
čekaj́ıćıch tiket̊u plus jedna. Když proces má nejmenš́ı č́ıslo z ostatńıch čekaj́ıćıch proces̊u,
může vstoupit do kritické sekce, pokud z ńı předchoźı (jehož tiket byl o jedno menš́ı) vy-
stouṕı a později při opouštěńı kritické sekce zahod́ı sv̊uj tiket.

6.2 Szymanski algoritmus (Szymanski’s Algorithm)

V Szymanski algoritmu pro výlučný př́ıstup existuje opět neomezený počet proces̊u orga-
nizovaný v lineárńım poli, kde index v poli znač́ı ID procesu. Každý proces obsahuje dvě
boolovské proměnné a jeden kontrolńı stav, označuj́ıćı v jakém stavu v̊uči KS se nacháźı.

Algoritmus 6 Szymanski algoritmus
1: await ∀j : j 6= i : ¬s[j]
2: w[i], s[i] ⇐ true, true
3: if ∃j : j 6= i : (pc[j] 6= 1) ∧ (pc[j] 6= 2) then
4: s[i] ⇐ false; goto 8
5: else
6: w[i] ⇐ false; goto 11
7: end if
8: if await ∃j : j 6= i : s[j] ∧ ¬w[j] then
9: w[i], s[i] ⇐ false, true

10: end if
11: await ∀j : j 6= i : ¬w[j]
12: await ∀j : j < i : ¬s[j] ∨ ¬w[j]
13: s[i] ⇐ false; goto 1
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V algoritmu kontrolńı proměnná (pc) nese informaci o stavu proces̊u tak, že je v ńı
uloženo č́ıslo řádku, ve kterém se proces aktuálně nacháźı a proměnná i nese ID procesu.
Pod́ıváme-li se na algoritmus, tak můžeme vidět, že proces může být ve čtyřech katego-
rických stavech. Nejdř́ıve v inicializačńı části (řádky 1 a 2), pak se provede analýza okolńıch
proces̊u (řádky 3 až 7), čekáńı (8-12) a dále pak již následuje jen vstup do kritické sekce.

6.3 Dijkstr̊uv algoritmus (Dijkstra’s Algorithm)

Dijkstr̊uv algoritmus pro zajǐstěńı výlučeného př́ıstupu neomezeného počtu proces̊u, řazených
v lineárńım poli, kde index v poli je ID procesu. Každý proces má přǐrazený flag, který
signalizuje jeho schopnost vstoupit do kritické sekce.

Algoritmus 7 Dijsktr̊uv algoritmus
1: flag[i] ⇐ 1
2: if p 6= i then
3: await flag[p] = 0 then
4: p ⇐ i
5: end if
6: flag[i] ⇐ 2
7: if ∃j 6= i : flag[j] = 2 then
8: goto 1
9: end if

10: flag[i] ⇐ 0
11: goto 1

V algoritmu znač́ı proměnná p ID procesu aktuálně nacházej́ıćıho se v kritické sekci a
flag je pole indexované ID proces̊u a nabývaj́ıćıch hodnot 0, 1, 2, kde hodnota 0 signalizuje,
že proces nečeká na vstup ani neńı v KS, 1 znamená, že proces čeká na vstup do KS a 2,
že se nacháźı v KS.

6.4 Výsledky

V této části shrnu výsledky z experiment̊u a pod́ıváme se na komplikace, které vyvstaly se
složitěǰśımi problémy. Uvedené časy jsou měřeny na poč́ıtači s konfiguraćı 2GHz@1.2GB RAM,
Linux.

Prvńım problémem, na kterém byla implementace zkoušena, byla verifikace algoritmu
Bakery. Časové náročnosti jsou znázorněné v tabulce 6.1. Z tabulky je zaj́ımavá časová
náročnost metody s optimalizaćı Bierman, která zabrala nejv́ıce času. Je to zp̊usobeno t́ım,
že bylo stanoveno málo CSP podmı́nek (většina řetězc̊u byla klasifikována jako ”?“) a tak
odvozený automat (s jistou náhodnost́ı ohodnoceńı, protože SAT problém byl uspokojen
při větš́ım množstv́ı hodnot jednotlivých literál̊u) nebyl odvozen ”ideálně“.
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metoda Prolog čas (s)
Angluin/0 YAP 3.468
Angluin/1 YAP 0.684
Bierman SWI 5.64

Tabulka 6.1: Časové statistiky verifikace algoritmu Bakery

Při experimentech s Dijsktrovým a Szymanskiho algoritmem docháźı k chybě při výpočtu
predikátu fsa regex compile(mb(intersection(fa(CInv), fa(TauInv))), TauInvISCInv),
který slouž́ı k následnému zjǐstěńı, zda τ(Inv) ⊆? Inv (převodem na ¬Inv ∩ τ(Inv) =? �).
Predikát fsa regex compile/2 pocháźı z FSA knihovny a zaj́ımavým aspektem je, že po-
kud si zpracovávané automaty (CInv a TauInv) ulož́ım samostatně a poté zkusim operaci
provést samostatně mimo běh metody, tak se vše provede korektně. Bohužel se mi nepo-
vedlo uvedenou chybu (jedná se o přetečeńı zásobńıku) odstranit a tud́ıž neńı implementace
na verifikaci těchto problémů funkčńı.

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

Tabulka 6.2: Časové statistiky verifikace algoritmu Szymanski

V tabulce 6.2 jsou uvedeny naměřené časy strávené řešeńım verifikace Szymanskiho
algoritmu, než dojde k pádu implementace metody. Symbol ”+“ znamená, že verifikace
skončila s chybou v uvedeném čase.

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

Tabulka 6.3: Časové statistiky verifikace Dijkstrova algoritmu

V tabulce 6.3 jsou uvedeny naměřené časy strávené řešeńım verifikace Dijkstrova algo-
ritmu, než dojde k pádu implementace metody.

Pod́ıváme-li se do tabulek (přestože nevid́ıme konečné časy), tak dosažené časy před
pádem jsou př́ılǐs vysoké1. Hlavńı problém této metody je v poč́ıtáńı př́ılǐs vysokého počtu
tranzitivńıch uzávěr̊u (konkrétně se jedná o počet |S|∗|E|, kde S, E jsou množiny z OT ), což
u testovaných algoritmů znamená řádově stovky až tiśıce výpočt̊u tranzitvńıch uzávěr̊u. Pro
představu např. výpočet tranzitivńıho uzávěru pro řetězec délky 4 u algoritmu Szymanski
zabere i 40s a s deľśımi řetězci nar̊ustá.

1V porovnáńı s konkurenčńımi metodami, např. [9]
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Kapitola 7

Závěr

Práce se zabývá regulárńım model checkingem a je v ńı představena nová metoda formálńı
verifikace založená na odvozováńı regulárńıch jazyk̊u, která slouž́ı k dokázováńı správnosti
nekonečně stavových systémů.

V prvńıch kapitolách je představen úvod do teorie modelováńı systémů a (regulárńıho)
model checkingu. Tyto kapitoly mohou složit jako úvodńı text do problematik model chec-
kingu v českém jazyce, kterých neńı napsáno mnoho. V daľśıch kapitolách je představena
nová metoda regulárńıho model checkingu, založená na algoritmech Angluin a Bierman a
provedena jej́ı implementace.

Jádrem celé metody je algoritmus Angluin, který při implementaci ukázal i slabé stránky
metody. Mezi ně patř́ı hlavně definice učitele, který muśı pro každý zkoumaný řetězec
spoč́ıtat tranzitivńı uzávěr a právě tyto výpočty tranzitivńıch uzávěr̊u zp̊usobuj́ı př́ılǐs vel-
kou časovou náročnost celé metody. Možnost́ı je zavedeńı daľśıch optimalizaćı (např. algorit-
mus Angluin s redukovanou observation tabulkou), které by mohly tuto př́ılǐs velkou časovou
náročnost sńıžit. Druhou stránkou je optimalizace za pomoci algoritmu Bierman, která za
jistých okolnost́ı (v tabulce OT se vyskytuje př́ılǐs mnoho neklasifikovaných řetězc̊u) může
zp̊usobit vyšš́ı počet iteraćı metody a t́ım i nezanedbatelně zvýšit výsledný čas potřebný
pro verifikaci.

Byly provedeny dvě implementace, kde prvńı je tvořena pouze algoritmem Angluin a
druhá optimalizovaná algoritmem Bierman. Prvńı varianta umožňuje nastaveńı konstanty
pro neklasifikované řetězce určuj́ıćı, zda tyto řetězce budeme zahrnovat nebo nezahrnovat
do hledaného invariantu. Předpokládalo se, že implementace s optimalizaćı bude rychleǰśı
než bez ńı, ale experimenty ukázaly, že neńı možné ř́ıct, která varianta metody vykazuje
vždy nejlepš́ı výsledky. Pro každý verifikovaný problém je tedy vhodné vyzkoušet veškeré
varianty a zjistit, která daný problém řeš́ı nejrychleji.

Implementace je napsána převážně v jazyce Prolog a postavena na funkćıch z knihovny
FSA, která umožňuje jednoduchou práci s konečnými automaty. Knihovna je napsána velmi
dobře (přestože se jedná o práci jediného tv̊urce), ale jelikož neńı masově použ́ıvána, neńı
zcela odladěna. Výhodou ovšem je, že autor je př́ıstupný a hlášené chyby se snaž́ı rychle
opravovat1. Implementace neńı zcela dokončena, což je zp̊usobeno částečně problémy s

1V rámci práce byla nahlášena chyba, která byla téměř okamžitě opravena a vydána nová verze knihovny
FSA (ver. fsa6-301).
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knihovnou FSA a také několika záludnými chybami v implementaci, které velmi pozdržely
vývoj.

V současné době implementace funguje korektně pouze na jednoduché problémy a bylo
by vhodné v rámci daľśıho vývoje implementaci doladit pro verifikaci i komplikovaných
problémů. Dále lze prověřit vliv daľśıch optimalizaćı na výslednou časovou náročnost řešeńı.
Jedná se převážně o implementaci algoritmu Angluin s redukovanou tabulkou[14] a zavedeńı
učeńı přes diskriminačńı stromy[6].
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