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Abstrakt

Tato préaca riesi prevod LTL formuli s obmedzenymi operdtormi (temporalne operétory,
ktoré maji obmedzent platnost na urcity pocet krokov) do automatu s éita¢mi. Pouzitim
klasickych metdd je automatova reprezentacia takychto formuli velkd, pretoze velkost au-
tomatu moze byt exponencidlna k hornej hranici obmedzenia. Prezentujeme konstrukciu,
ktord vytvara automat nezavisly na obmedzeni.

Préca predstavuje rieSenie problému pomocou &tacového Biichi automatu. Citade zais-
tujui nevytvaranie podobnych stavov a prechodov, ¢o vedie k zmenseniu velkosti automatu.
Nasa metdda je implementovand a experimentilne overend. Pocet stavov automatu pre
formule s velkym obmedzenim operatora redukujeme niekolkondsobne v porovnani s kla-
sickymi metédami.

Abstract

This work solves translation of LTL with bounded repetition (temporal operators that
have limited validity for a certain number of steps) to automaton with counters. Using
classical methods, the automaton representation of such formulas is large, because the size
of automaton may be exponential to the upper limit of the bounded repetition. We present
a construction that creates the automaton independent from repetition.

The work represents a solution to the problem using the Biichi automaton with counters.
The counters ensure that similar states and transitions are not created, which leads to
a reduction in the size of the automaton. Our method is implemented and experimentally
verified. We reduce the number of states of the automaton for formulas with large bound
of operators several times in comparison to classical methods.
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Kapitola 1

Uvod

V dnesnej dobe je pouzivanie pocitacovych systémov rozsirené v réznych oblastiach, ktoré si
kladu vysoké naroky na ich vlastnosti a predovsetkym spravnost. Zlyhanie takéhoto systému
by mohlo viest k financénej strate, v horsom pripade ohrozeniu zdravia.

V praxi sa pre korektnost systémov pouziva testovanie alebo simuldcia. Tento spdsob
overovania moze byt ¢asovo a finan¢ne naro¢ny. Rovnako vyzaduje aj odbornt sposobilost
zamestnanca. Tymto narokom je mozné zamedzit pouzitim metdéd formalnej verifikacie.
Jednou z tychto metdd je overovanie modelov oproti modelom temporélnej logiky.

Pri overovani modelov sa kontroluje, ¢i zadany model odpoveda Specifikacii. Verifiko-
vany model je modelovany ako koneény automat a Specifikacia je formalizovana napisanim
vlastnosti temporélnej logiky [4]. Na overovanie je mozné pouzit uz vytvorené nastroje.
Avsak problémom niektorych néastrojov je neschopnost spracovat dlhé formule, pripadne
vytvaranie velkych automatov.

Tato praca, na ktorej ¢iastoc¢ne spolupracujeme s firmou Honeywell, je zamerand na
vytvorenie ¢itacového Biichi automatu z LTL formuli s obmedzenymi operatormi. Stucasné
rieSenie prevadza tento typ formuli do rozsiahleho Biichi automatu s poc¢tom stavov, ktory
odpoveda obmedzeniu formule. Automat vytvoreny pre zlozitejsiu formulu s vysokym ¢islom
obmedzenia mdze pozostavat az z niekolko desiatok stavov. Prikladom takejto formule méze
byt G_20}, kde ¢ musi platit 20 krokov. Cielom je previest formule od firmy Honeywell
na automaty s mensim poc¢tom stavov v porovnani s existujicimi nastrojmi pouzitim citaca.
Negacia formule umozni odvodenie jednoduchsich temporalnych a booleovskych operatorov
z tych zlozitejsich, ¢o taktiez vedie k zmenseniu velkosti automatu.

Pouzitim klasickych metéd automat pre negovani formulu F(!f_ice_sys A G_igpyart)
z praxe pozostava z viacej ako 120 stavov. Zo 120 stavov je mozné vykonat prechod prijatim
lubovolnych slov. Pouzitim nami navrhnutého algoritmu by bol vytvoreny ¢itacovy Biichi
automat, ktory by pozostaval z jedného takéhoto stavu a k navysSovaniu hodnoty citaca
by dochadzalo pri prijimani lubovoInych slov, kjym by sa nerovnalo obmedzeniu operatora.
Pouzitim ¢itaca moze dojst k zredukovaniu pocétu stavov na 3.

Pri vytvarani automatov z obecnych formuli mo6zu nastat problémy, kedy kombinacia
niektorych operatorov vedie k velkému automatu. Takato kombinécia sp6sobuje neustéale za-
norovanie a s jednym ¢itacom si nevystacime. KedZe si nasim cielom formule od Honeywell
a tie maju urcit obmedzeni formu, moézeme sa sustredif len na ti. Prevod formuli v tejto
forme do automatov sme implementovali a potvrdilo sa, Ze pri pouziti ¢itacov dokazeme
generovat mensie automaty.

Nasledujica kapitola je zamerana na zhrnutie zakladnych vlastnosti linedrnej tempo-
ralnej logiky, overovania modelov a prevodu LTL formuli do automatov. Dalsia kapitola



sa venuje navrhu riesenia vratane vytvarania Biichi automatov pre konkrétne LTL for-
mule a néaslednej implementacii. Na zaver sa praca venuje porovnavaniu velkosti automatov
vygenerovanych stcasnymi nastrojmi a nasim programom pre formule poskytnuté firmou
Honeywell.



Kapitola 2

Teoreticky zaklad

Cielom tejto kapitoly je definovat linedrnu temporalnu logiku v sekcii 2.1 a overovanie
modelov v sekcii 2.2. Sekcia 2.3 popisuje zhodnotenie sicasnych rieseni prevodu LTL formuli
do automatu.

2.1 Linearna temporalna logika

Preklad linearnej temporélnej logiky je intenzivne studovana oblast uz od staroveku. Prvy-
krat bola predstavend Amirom Pnuelim v roku 1977 [21]. LTL overovanie modelu je roz-
Sirend a plne automatizovand technika pouzivana na overenie Specifikicie daného systému.
Temporalna logika rozsiruje vyrokovia a predikatova logiku spdsobmi, ktoré umoznuja od-
kazovanie na nekonec¢né spravanie reaktivneho systému. Poniika matematicky presné zapisy
na vyjadrenie vlastnosti behov systému, takzvané LT vlastnosti.

Zakladné c¢asové modality, ktoré sa vyskytuju v temporalnej logike zahfnaju tieto operatory:

O always“ G (teraz a navzdy v budicnosti)
O ,eventually* F (nakoniec, napokon v budiicnosti)

Syntax

V tejto sekcii s popisané pravidla, podla ktorych moéze byt LTL formula zostavena. Za-
kladnymi prvkami formule st atomické vyroky, logické operacie ako konjunkcia, negacia
a casovd modalita X(,next*). X—modalita je operdtor undrneho prefixu a vyzaduje LTL
formulu ako argument. Formula X¢ udrzuje sicasny stav, ak nasledujici stav plati ¢. U-
modalita je bindrny operator infixu a ako argument vyzaduje dve LTL formule. Zapis pre
formulu ¢ U 2 znamend, Ze niekedy v budicnosti plati p2 a dovtedy plati ¢ [2].

Definicia 1 Formule linedrnej temporélnej logiky nad koneé¢nou mnozinou atomickych vy-
rokov (tvrdeni, ktoré musia byt pravdivé alebo nepravdivé) AP su sformulované podla
nasledujicej gramatiky:

pi=true | a | a | o1 ANp2 | 7o [ p1Up2 | Xy |Foy | Gy
kde a € AP.

Poradie operatorov je dané nasledovne. Unarne operatory su silnejSie ako tie bindrne.
Negacia a Casovy operator ,next“ su rovnako silné.



S pouzitim booleovskych spojek A a — je zaistend plna sila vyrokovej logiky. Dalsie boole-
ovské spojky ako disjunkcia V, implikacia — a ekvivalencia <> je mozné odvodit nasledovne

[17]:

d
P1Ves = (o1 AN-p2)

def

p1r—> Y2 = @1 Vp:
def

preror = (1= 92) A (92— 1)
def

Kombinovanim ¢asovych modalit F a G vzniknt nové ¢asové modality:

G F ¢ ,nekonecne casto p“
F G ¢ ,nakoniec navzdy ¢“

Sémantika

Formuly LTL vyjadruji vlastnosti cesty. Sémantika LTL formule ¢ je definovand ako jazyk

Words( ), ktory obsahuje vSetky nekonecéné slova nad abecedou

24P yyhovujice ¢. Kazdej

LTL formule odpovedd vzdy jedna konkrétna linedrna temporalna vlastnost. Mnozinu LT
vlastnosti popisujicich typy chovania delime nasledovne [2]:

e Invariantnd vlastnost predstavuje najjednoduchsi typ, jej splnenie je zavislé len na

platnosti invariantu nad kazdym stavom zvlast. Invariantom rozumieme formulu jed-
noduchej logiky nad mnozinou atomickych vyrokov s konjunkciou a negaciou.

Vlastnost bezpecénosti (safety) vyjadruje, Ze v systéme nenastane chyba, pri¢om poru-
Senie takejto vlastnosti nastane vzdy v konec¢nom case. Forméalna definicia vlastnosti
je urcéena mnozinou vsetkych nedovolenych konecénych prefixov, ktoré tuto vlastnost
porusuju. Kazda safety formula méze byt prevedena na safety automat. Operator G je
pouzivany pre vlastnosti bezpecnosti. Formula Gp je platna, ak p plati vo vSetkych
stavoch cesty. Protiprikladom vlastnosti bezpec¢nosti je cesta stavov, kde posledny
stav je v rozpore s vlastnostou [4].

Vlastnost zivosti (liveness) vyjadruje, ze vzdy bude mozné vykonat nieco dobré. For-
méalna definicia vlastnosti vyzaduje, aby konecny prefix mohol byt rozsireny na ne-
koneénua postupnost. Protikladom zivych vlastnosti v najjednoduchsej forme je cesta
k cyklu, ktord neobsahuje pozadovany stav. Takyto cyklus predstavuje nekonec¢né
mnozstvo ciest, ktoré nikdy nedosiahnu urcity stav [4].

Definicia 2 (Interpretacia nad slovami) Nech o je slovo, kde 7-te pismeno slova ozna-
¢ujeme ako o[i], pre ¢ > 0. Nech ¢ je LTL formula nad AP. LT vlastnost indukovana ¢ je

Words(p)={ o € 24P | o = ¢ }

kde reldcia vyplyvania = C (247)% x LTL je najmensia relicia s nasledujtcimi vlastnos-

tami:



true
a iff a € o0
—a iff a ¢ o[0]

piNpy iff ocEprackE e
©1 Vo iff oy alebo o | s

999999909
T T T m

Fo iff IKeN:oxEp
Gy iff VKeN:opkE=p

2.2 Overovanie modelov

Overovanie modelu je automatizovana technika, ktora vzhladom na konecne stavovy model
systému a formélnu vlastnost (vyjadrent v tempordlnej logike) systematicky kontroluje,
Ci je vlastnost v danom stave v modeli pravdiva alebo nepravdiva. Je to t¢innd technika
na identifikaciu potencidlnych chyb navrhu a zvysuje déveru v spravnost navrhu systému.
Bezne sa pouziva v oblasti hardvéru a softvéru: pri overovani mikroprocesorov alebo softvéru
vo vesmirnom priestore; v bezpecnostnych protokoloch; v sektore dopravy (vlaky) [20].
Typickym prikladom koneéného systému st digitdlne sekvencéné obvody a komunikacéné
protokoly [4].

Digitalny sekvenc¢ny obvod je typ obvodu, ktory pozostava z kombinacnej logiky a pa-
métovych prvkov. Nazyva sa sekvenény, pretoze operacie sa vykondvaju postupne [7]. Ko-
munikacné protokoly st stibormi hardvérovych alebo softvérovych pravidiel, ktoré musia
koncové body komunikacie dodrziavat, aby si mohli vymienat informécie [15].

Kedze sa predpokladéd konecnost systému, sémantika systému je zvycajne nejaky ko-
neény automat, ktory moze byt reprezentovany Kripkeho Struktirou.

Definicia 3 Kripkeho $truktira M je Stvorica [4]:
M = (S,1,T, L), kde

e S je mnozina stavov,

I C S je mnozina pociatocnych stavov,

e T'C S xS je prechodovd funkcia,

L:S — P(A) je oznacovacia funkcia, kde A je mnozina atomickych vgrokov a P(A)
oznacuje potenéni mnozinu nad A.

Kripkeho struktira je standardné reprezentacia skimaného systému. Vytvaranie takejto
struktary z danej syntaktickej reprezentacie nemusi byt niekedy lahké. Konkrétne, velkost
opisu systému a velkost stavového priestoru moéze byt odlisna. Napriklad, pri modelovani
sekvencného obvodu s branami a klopnymi obvodmi méze byt stavovy priestor exponen-
cidlne vacsi ako popis systému [4].

Jazyk Kripkeho struktury M, oznaceny L(M), je mnozina vsetkych postupnosti slov
apay. . ., pre ktoré existuje beh sgsi. .., kde (s;,s;41) € T a L(s;) = a; pre vsetky i > 0 [6].
Formula ¢ je platné, ked L(M) C Words(p).

Priklad 1. Predpokladajme vzajomné vylucenie dvoch konkurenénych procesov pre zdielany
zdroj [4]. Pseudokdd pre tento priklad sa nachddza na obrdzku 2.1. Vychéddzame z pred-
pokladu, ze procesy si vykonavané na jedinej vypocetnej jednotke. Cakaci prikaz prepne



proces do rezimu spanku. Ak st vSetky procesy v rezime spanku, planova¢ musi najst caka-
ciu podmienku, ktora znovu aktivuje odpovedajici proces. V pripade nespravnosti vSetkych
cakacich podmienok sa systém zastavi.

process A process B
forever forever
Apc=0 wait for B.pc =0 B.pc=0 wait for A.pc=0
Apc=1 access shared resource Bpc=1 access shared resource
end forever end forever
end process end process

Obr. 2.1: Prevzaté z [4]: Pseudokdd pre dva procesy A a B

Kazdy proces ma dva programové ¢itace s hodnotami 0 a 1, kde 1 predstavuje kriticku cast.
Stav systému je dvojica programovych citacov, ktoré mozu byt zakdédované ako bindrny
vektor s € S = {0,1}? dizky dva. Prechodové funkcia pozostiva z niekolkych mozngch
prechodov podla nasledujicich pravidiel: dalsi stav s’ je po¢iatoény stav 00, pokial sti¢asny
stav uz nie je pociatoénym stavom. Pociatoény stav moze prejst tam a spat ku 01 aj 10. To
znamena, ze prechodova funkcia 7' mo6ze byt reprezentovand ako nasledujica sada bitovych
retazcov:

{0100, 1000, 1100, 0001, 0010}

Grafické znazornenie tohto prikladu vo forme Kripkeho struktiury sa nachiadza na obrazku
2.2. Pociatoény stav ma vstupnd hranu bez zdroja. Ostatné hrany zodpovedaji jednému
z piatich prechodov. Nedosiahnutelny stav 11 je mozné odstranif az po vykonani analyzy
dosiahnutelnosti, ktora oznaci vsetky dosiahnutelné stavy. Preto je sekvencia 11, 00, 10,...
platna cesta Kripkeho struktury.

Obr. 2.2: Prevzaté z [4]: Kripkeho Struktira pre dva procesy

Systém z prikladu spliuje vlastnost bezpecnosti v tom zmysle, Ze tieto dva procesy sa riadia
vzajomnou vlastnostou vylucovania, ktora hovori o tom, Ze najviac jeden proces moéze byt
v kritickej oblasti. Negacia tejto vlastnosti je, Ze stav, v ktorom si oba procesy v kritickej
oblasti, nie je dosiahnutelny.

2.2.1 LTL overovanie modelov zaloZené na automatoch

Aj ked je Kripkeho struktara tradiénym spdsobom pri overovani modelov, my budeme
pracovat s prechodovym systémom (transition system) TS a LTL formulou ¢. Problémom
je overenie T'S = ¢, ktoré popisuje splnenie formule vo vSetkych slovach prijimanych TS.
Prechodové systémy st velké a manuélne overovanie TS = ¢ je zloZité, preto su overovacie
nastroje ziadtce a ponikaju plne automatizovani analyzu prechodového systému [2].



Vo vseobecnosti, prechodové systémy sa pouzivaji na opis procesov s konfiguraciami re-
prezentujicimi stavy a prechody. V podstate sa jedna o Biichi automat, ktory je definovany
nizsie, kde vSetky stavy st implicitne koncové. Kazda LTL formula ¢ mo6ze byt reprezento-
vana Biichi automatom, ktory rozsiruje koncept koneé¢ného automatu o nekonecné slova.

Vytvoreny automat pre formulu je mozné pouzit na overovanie modelov. Zakladny al-
goritmus pre LTL overovania modelov funguje nasledovne:

1. formula je prevedend do Biichi automatu A¢, ktory akceptuje jazyk negovanej formule,
teda Words(—¢),

2. vytvori sa produkt T'S a automatu A¢ (produkt reprezentuje prienik jazyka TS a A¢),

3. overi sa, ¢i je jazyk produktu prazdny. TS spliuje & prave vtedy, ked ma produkt
prazdny jazyk.

V tejto praci sa zameriavame hlavne na krok 1, prevod formule £ na automat.

Alternativou k overovaniu modelov je run-time monitoring. Pokial je £ safety vlastnost,
potom je mozné detekovat porusSenie vlastnosti za behu systému. Vlastnost je porusSena,
pokial produkt prejde do koncového stavu.

Prevod LTL formuli do Biichi automatov je velmi preskiimana oblast, kompletny prehlad
nie je predmetom tejto prace. Sekcia blizsie popisuje dve zakladné techniky prevodu LTL
formuli do Biichi automatu, a to prevod do generalizovaného nedeterministického Biichi
automatu a transformacia Biichi automatu zalozeného na prechodoch na Biichi automat.

Prevod do generalizovaného nedeterministického Biichi automatu

Rozdiel medzi generalizovanym Biichi automatom a Blichi automatom je v prijimajuice;j
podmienke. Automat prijima slovo, ak je aspon jeden koncovy stav z kazdej mnoziny kon-
covych stavov navstevovany nekonecne Casto. V generalizovanom nedeterministickom Biichi
automate mozu existovat stavy s viacerymi moznostami prechodu pre rovnaky symbol [22].

Definicia 4 Generalizovany nedeterministicky Biichi automat (GNBA) je pética [2]:

g = (Qa 2757 QO?I)v kde

Q je koneény stavovy priestor,

> je abeceda,

Qo C @Q je mnozina pociatocnych stavou,
e §:Q x X — 29 je prechodovd funkcia,

e F je (pravdepobne prazdna) podmnozina 29.

Prvky F sa nazyvaju prijimajice mnoziny. Prijimany jazyk L, (G) pozostiva zo vSetkych
nekoneénych slov v (247)%, ktoré maji aspoi jeden nekoneény beh qoqiqa ... v G taky, ze
pre kazdu prijimajicu mnozinu F € F existuje nekonecne vela indexov i, kde ¢; € F.

V nasledujicej Casti je opisand jedna zo zakladnych konstrukcii GNBA pre formulu.

Definicia 5 (Uzaver ¢) Uzaver LTL formule ¢ je mnozina closure(p) obsahujica vsetky
podformule %) danej formule a ich negacie —1. Uzaver je definovany podla nasledujtcich
pravidiel [2]:



e € closure(y)

e 1 Ao € closure(p) — p1,p2 € closure(p)
e 1V o € closure(p) — p1,p2 € closure(p)
o X 1 € closure(p) — 1 € closure( )

Mnozina formuli B C closure( ) je nazyvana zdkladnd, ak B je mnozina vSetkych formuli
P € closure(p).

Definicia 6 (Zékladnid mnozina formule) B C closure(y) je zékladna, ak je v sulade
s vyrokovou logikou, maximdlne a lokdlne v silade s operatorom until [2].

1. B je v stlade s vyrokovou logikou, napriklad pre vSetky ¢1 A @2, 1 € closure(y):

e pyANps€E By € Baypse B
eycB——dB
e true € closure(yp) — true € B

2. B je lokélne v stlade s operatorom until, napriklad pre vSetky @1 U @o € closure(p):
e mweB—->piUypre B
epmUpaseBapasd B—p1€DB

3. B je maximadlne, napriklad pre vSetky ¢ € closure(p):

e )¢ B——peB

Pri konstrukcii GNBA nad 247 pre zadani LTL formulu ¢ predpokladéme, ze formula
obsahuje operatory A,—, X a U a odvodené operatory V,—, G, F. Zikladnd mySlienka
konstrukcie G, je nasledovna:

Teorém 1. Pre akikolvek LTL formulu ¢ existuje GNBA G, nad abecedou 24P taky, Ze
plati:

o Words(p) = L., (Gy)
o (G,) moze byt skonstruované v case a priestore 20(l#D)
e pocet prijimagicich stavov G, je ohraniceny O(|p])

Priklad 2. Priklad je zamerany na vytvorenie GNBA pre formulu ¢ = Xa. Stavy automatu
patria do zakladnej mnoziny formule obsiahnutej v closure(y) = {a, Xa, —a, ~Xa}. Stavovy
priestor ) pozostiva z nasledujucich zakladnych mnozin:

By = {(1, X(I}, B, = {(1, _'XO’}
By = {-a,Xa}, B3 = {-a,-Xa}.

Pociatonymi stavmi automatu st zakladné mnoziny podla pravidiel v definicii 6, tj. Qg =
{By, B2}. Po prijati {a} je mozny prechod do By aj do B, kedZze oba tieto stavy obsahuji
{a}. Rovnako je mozné vykonat prechod z B; do By a Bjs. Totozne urobime prechody aj
pre ostatné stavy a vysledny GNBA sa nachiddza na obrazku 2.3.



Obr. 2.3: Prevzaté z [2]: Generalizovany nedeter-
ministicky Biichi automat pre ¢ = Xa

Transformacia Biichi automatu zalozeného na prechodoch

Generalizovany Biichi automat zaloZeny na prechodoch (TGBA) nad abecedou X je Biichi
automat s oznacCeniami prechodov a generalizovanou akcepta¢nou podmienkou. Gianna-
kopoulou a Lerda v praci [14] uvddzaju, Ze oznacenie prechodov namiesto stavov vedie
k zmenseniu velkosti Biichi automatu, ktory vznikol transformaciou TGBA.

Definicia 7 Generalizovany Biichi automat zaloZeny na prechodoch je patica [19]:

A=(Q, 3,6 I, F), kde

Q@ je kone¢na mnozina stavov,

3} je konecna abeceda,

§ C Q x (25\{0}) x 2F x Q je prechodovd funkcia, kde kazdy prechod je neprazdna
mnozina pismen abecedy a mnozina akcepta¢nych podmienok.

I C @ je mnozina pociatocngch stavov,

F ={f1, f2y.-., fn} je konecnd mnozina akceptacnych podmienok.

Jazyk generalizovaného Biichi automatu zaloZeného na prechodoch Prechod A
je v tvare (gi, @, Fi, qi+1), kde ¢; je zdrojovy stav a gi+1 je cielovy stav. a je podmienka,
prechod moze byt vykonany zo stavu ¢; do stavu g;+1, ak dojde k precitaniu pismena v «.
F; je mnozina akceptacnych podmienok oznacenych na tomto prechode. Mnozina prechodov
oznacenych f; sa oznacuje ako AccSet(f;).

Beh o nad slovom u = uguq ... € 3¢ je nekoneénd postupnost qg,q1,... v Q¥ taka, ze
g €laV;>0,3a; € Y kde u; € a; a (a;,q11) € 6(¢;). Beh o je prijimajuci, ak pre kazdé
1 < j < n pouziva nekonecne vela prechodov z AceSet(f;) [19].

Oproti GBA, ktoré maji oznacené stavy, TGBA méa oznacenie na svojich prechodoch.
Okrem toho aj akceptacnd mnozina obsahuje prechody namiesto stavov [14]. Napriklad,
automat na obrazku 2.4a je generovany pre formulu ¢ = a U b. V tomto automate st
oznacené stavy a je mozné ho transformovat do TGBA, ktory sa nachadza na obrazku 2.4b.
Oznacenie {0} znaci, ze stav alebo prechod patri do prijimacej sady 0.
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true{0}

(a)
Obr. 2.4: Prevzaté z [14]: Transformacia automatu na TGBA

Spojenim stavov s rovnakym oznacenim ziskavame TGBA na obrazku 2.5a. V dalsom
kroku je mozny prevod na Biichi automat s oznacenymi prechodmi a koncovym stavom
2.5b.

true{0} true

a
b
(b)
Obr. 2.5: Prevzaté z [14]: Transformacia TGBA na Biichi automat s koncovym stavom

2.2.2 LTL overovanie modelov s obmedzenymi operatormi

Techniku popisant v tejto ¢asti prvykrat navrhol Biere a spol. v roku 1999 [3]. Neriesi
problém zlozitosti overovaného modelu, ale experimenty ukézali, Zze dokaze vyrieSit vela
pripadov, kedy nie je mozné pouzit techniku zalozeni na binarne rozhodovacich diagra-
moch (BDD) [4]. BDD st orientované acyklické grafy, ktoré uchovavaju zmenseni formu
pravdivostnej tabulky booleovskej funkcie a vyuzivaju slepé prehladavanie do sirky, pri kto-
rom spotrebivajui vela paméte [8]. Najvacsou vyhodou obmedzeného overovania modelov
(BMC) v porovnani s BDD je priestorova efektivnost, kedy niektoré booleovské funkcie nie
je mozné kédovat ako BDD [18].

Zakladnou myslienkou overovania modelov s obmedzenymi operatormi je hladanie pro-
tiprikladu vo vypoéte, ktorého dizka je obmedzend nejakym celym &slom k. Ak nie je naj-
dena ziadna chyba, k je inkrementované az do momentu dosiahnutia obmedzenia. Takéto
obmedzenie je nazyvané prahom uplnosti [4].

Pri rieseni problémov je hladany plan, t.j. postupnost krokov na vykonanie nejakej tlohy.
V BMC je hladanie planu obmedzené na cesty s vopred uré¢enymi hranicami. Kedze LTL
formule st definované nad vSetkymi cestami, protiprikladom bude najdenie stopy, ktorda im
odporuje. Ak ndjdeme taktto stopu, nazyvame ju svedkom. Protiprikladom k M = Fq je,
Ci existuje svedok pre G—g. Budeme predpokladat, Ze formula je v negovanej normalnej
forme, v ktorej sa negacie moézu vyskytovat len pred atomickymi vyrokmi. Tito formu
formule ziskame pouzitim De-Morganovych zdkonov.

Podla préce A.Biera [4] mdzeme vychadzat z predpokladu, ze aj ked prefix cesty je
koneény, mohol by predstavovat nekonecnu cestu. Ak existuje cyklus, kedy sa z posledného
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stavu dostaneme do niektorého z predchadzajucich stavov 2.6b, takzvany spdtny cyklus,
jednd sa o nekonec¢nu cestu.

[ »@ > @ >@ ® > »® »® -
Si Sk 5 Si Sk
(a) ziadny cyklus (b) (k,1)-cyklus

Obr. 2.6: Prevzaté z [4]: Pripady pre cestu s obmedzenim

Pre definovanie sémantiky overovania modelu s obmedzenymi operatormi sa pouziva
k-cyklus, kedy sa predpokladd konecnost prefixu cesty. Na urcenie platnosti formule sa
vyuzité len prvé k + 1 stavy. Ak je cesta k-cyklom, udrziava sa pévodna LTL sémantika,
pretoZe vietky informécie o tejto (nekoneénej) ceste st obsiahnuté v dizke predpony % [4].

2.3 Zhodnotenie sucasnych rieseni

Stucasné nastroje pre prevod LTL formuli vytvaraji rozmerné automaty, kde je pocet stavov
zavisly na cisle, ktoré odpovedd obmedzeniu. Pri zlozitejSom systéme modze mat takyto
automat niekolko desiatok stavov, pri¢om niektoré zo stavov su podobné. Sekcia blizsie
popisuje existujice nastroje.

SPIN

SPIN je velmi popularny nastroj pre overovanie spravnosti softvéru, ktory bol vyvinuty
v Bell Labs v skupine Unix vo vyskumnom stredisku Computing Sciences Research Center,
poc¢ntc rokom 1980. Mo6ze byt plne pouzity pre overovanie modelov, ktorych vlastnosti sa
vyjadrené pomocou LTL syntaxi.

Vyuziva programovaci jazyk Promela, ktory zahina sekvencné konstrukcie inspirované
prikazom Dijkstra [11], vplyvy komunika¢nych Struktir a vyrazy prevzaté z C. Pomocou
extraktoru je mozné odvodit model Promela z kodu napisanom v jazyku C a overit ho. Na
kontrolu, ¢i model programu vyhovuje urcitej vlastnosti, sa vykondva optimalizované slepé
prehladévanie do hibky [24].

SPIN pontka prevod LTL formuli do PROMELA never claim, ktoré si pouzivané na
Specifikaciu konecného alebo nekonecného spravania systému, ku ktorému by nikdy nemalo
dodjst [16]. Priklad PROMELA never claim pre LTL formulu GFp sa nachddza na obrézku
2.7a. Automat vygenerovany pre tuto formulu je na obrazku 2.7b.

Tauriainen and Heljanko vo svojej praci testovali verzie SPINu na ndhodne vygenero-
vanych formuléch [25]. LTL formule pozostavali typicky zo 4 az 7 symbolov s 5 atomickymi
vyrokmi. Vysledok SPINu 3.3.9 bol netspesny v pripade, Ze vstupna formula obsahovala
operator X alebo booleovské konstanty. Vo verzii 3.3.10 doslo k optimalizacii, kedy sa zmen-
sila velkost automatu. Prave tato verzia bola o nieco nestabilnejsia a zlyhala pri generovani
automatu.

Pre tcely nasej prace sa nepodarilo zistit, ako previest LTL formulu s obmedzenymi
operatormi do PROMELA syntaxi pomocou nastroja SPIN a moznosti -f ako tomu bolo
v pripade formule na obrazku 2.7a.
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$ spin -f '[]<>p'

never { /* [1<>p */
TO_init:
do
:t ((p)) -> goto accept_sS9 1
it (1) -> goto ToO_init
od; . p
accept_S9:
do accept_59
it (1) -> goto ToO_init @.
od;
¥ 1
(a) PROMELA never claim pre GFp (b) Biichi automat pre GFp

Obr. 2.7: Prevod LTL formule v nastroji SPIN

SPOT

SPOT je C++ kniznica pre overovanie modelov. Jednou zo Specifickych vlastnosti je, ze sa
spolieha na Biichi automaty zalozené na prechodoch, ktoré umoznuju lepsie preklady LTL
formuli.

Duret-Lutz a Poitrenaud vo svojej praci [12] uvddzaja, ze SPOT dopliia algoritmus
implementovany pomocou BDD, ako ho predlozil Couvreur [9], obohateny o techniky, ktoré
predlozili Sebastiani a Tonetta [23] s cielom vytvorit viac deterministicky automat. SPOT
taktiez implementuje dalsi algoritmus Couvreura [10], ktorého népliou nie je vytvorit maly
automat. Tento automat je mozné znazornit pomocou BDD a jeho reprezentécia je efektivna
na pouzivanie.

SPOT dokaze vytvarat automaty pre LTL formule s obmedzenymi operatormi. Avsak
tieto automaty maji vela stavov s rovnakymi prechodmi. Ako priklad, na obrazku 2.8
sa nachddza Biichi automat pre ¢ = Fi_yy (a A —b). Automat pozostdava az zo 6 stavov:
z pociatocného a koncového stavu a dalsich styroch stavov, ktorych pocet odpoveda obme-
dzeniu daného temporalneho operatora.

O B S DE

Obr. 2.8: Biichi automat pre ¢ = F(_s(a A b

V pripade temporalneho operatora G s opakovanim, SPOT zostrojil totozny automat
sautomatom pre operator F s opakovanim. Tieto dva operatory s opakovanim oznacuje ako
syntakticky cukor pre rozne typy opakovania operatora X. Napriklad, F(_5p je skrdteny
zapis formule XXX XXp. Avsak v pripade operatora G by tomu tak nemalo byf.

SPOT bol otestovany aj na formulach od firmy Honeywell. Tie vsak obsahuji aritmetické
a porovnavacie operatory, ktoré SPOT vyhodnotil ako chybové.

LTL2BA

LTL2BA softvér bol napisany Denisom Oddoux a upraveny Paulom Gastinom. Softvér je
zalozeny na praci Fast LTL to Biichi Automata Translation [13] . Denis Oddoux a Paul
Gastin prezentuju algoritmus, ktory generuje Biichi automat z LTL formule. Tento algorit-
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mus vytvara velmi slaby alternujici co-Biichi automat a ten je nasledne transformovany do
Biichi automatu.

Rovnako ako néstroj SPIN, tak ani LTL2BA nevytvara automaty s opakovanim tem-
poralnych operatorov, ale podporuje temporalny operator X, pomocou ktorého mézeme
formulu prepisat. Vytvoreny automat je velmi podobny s automatom vygenerovanym na-
strojom SPOT, avsak vietky stavy mé oznacené ako koncové. Dalej nepodporuje atomicky
vyrok s velkym zaciatotnym pismenom.

Obr. 2.9: Biichi automat pre ¢ = XXXX(a A —b)

LTL3BA

LTL3BA softvér je zalozeny na LTL2BA spomenutom vyssie. Modifikacie softvéru LTL2BA
su opisané v praci LTL to Biichi Automata Translation: Fast and More Deterministic a viedli
k rychlejsiemu prekladu a mensim automatom [1].

Kedze LTL3BA je zalozeny na LTL2BA, zapis temporalneho operatora s opakovanim
nepodporuje. Otestovana bola rovnaka formula ako pri LTL2BA a automat mal iba jeden
koncovy stav ako automat na obrizku 2.8. OdliSoval sa iba v ¢islovani stavov.

Zaver zhodnotenia sticasnych rieseni

Hlavnym dévodom vzniku tejto prace je, ze uvedené nastroje pre prevod LTL formuli maja
velké problémy s obmedzenymi operatormi. V niektorych pripadoch nebolo mozné zostrojit
automat, pretoze obmedzenie bolo vysoké. Z toho plynie, Ze je potrebny nas novy algorit-
mus.
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Kapitola 3

Popis vlastnej prace

Cielom prace je vytvorif mensie automaty zredukovanim poctu stavov a pridanim ¢itaca pre
obmedzené operatory. Pri niektorych obecnych formuldch mézu nastat problémy pri prevode
na automat, kedy temporalne operatory sposobia zanorenie a vznikaju velké automaty.
7 tohto dévodu je implementacia zamerana predovsetkym na prevod formuli poskytnutych
firmou Honeywell formy G(¥). Pre ¥ plati nasledujica gramatika:

U= G) | F@) | X(0) | Gny(®) | Fram(@) | Xay(9) | U1 A0y | 0
¢ = a | -a|aAa

(3.1)
kde ¢ je stavova formula, t.j. formula bez temporalnych operatorov a n je celé kladné ¢islo
odpovedajiice obmedzeniu. Po negicii G (V) ziskavame ¢ = F(¥)!, kde ¥’ je formula formy
U z gramatiky 3.1.

Vytvoreny automat A¢ je mozné pouzit ako run-time monitor spomenuty v casti 2.2.1.
Tento automat prijima negovanu vlastnost, kedy sa zamedzi pouzivaniu operatora G, ktory
sa nachadza na zaciatku formule a operdtora until U. Tieto operatory by mohli viest k vzniku
velkého automatu. Dalej sa vyhneme pouzivaniu implikécie, ktorej negaciu je mozné vyjad-
rit konjunkciou, kde plati:

~(A— B) = (AN -B)

Priklad 3. Priklad je zamerany na problém, ktory vznikd pri operdtore G a U. Obrazok
3.1 ukazuje automat pre formulu ¥ = G(a — (b Uj_s} ¢)). Operdtor U;_3y s obmedzenim
3 znamena, ze b bude precitané prave trikrat a nasledne dochidza k preéitaniu c. Avsak,
spolo¢ne s operatorom G vznikne zanorenie, ktoré moze viest k vzniku velkého automatu
s viacerymi ¢itac¢mi. Spomenuté zanorenie je naznacené pri opdatovnom precitani a alebo b.
Musi sa spustif nova instancia, ¢o znamena, ze je potrebné inicializovat novy ¢ita¢ counter;
pre i > 1 a k pévodnému automatu sa pridaju podobné stavy ako stavy ¢g a ¢;.

!Formule poskytnuté firmou Honeywell st jednoduchsie a nepouZitie operatora G vyuzijeme na optima-
lizaciu pri vytvarani produktového automatu opisaného v sekcii 3.3.3.
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—C counter < 3, -a, b, ~c, counter++,

h.f\ ab counter = 0

counter < 3, a, b, -C, counter++,
countery = 0

Obr. 3.1: Automat pre ¥ = G(a — (b Us_3; ©))

Sekcia 3.1 vysvetluje negaciu formuli. Dalsia ¢ast 3.2 popisuje prevod LTL formuli na
Biichi automat. Na zaklade ziskanych poznatkov je v ¢asti 3.3 popisany sposob implemen-
tacie.

3.1 Negacia formuli

Pre negaciu temporalnych operdatov plati pravidlo duality, ktoré ukazuje, zZe operator X je
duélny voci sebe [2, str. 248]:

-Gy = F-op

-Fp = G-p

-Xp = X-p
Gy = Fioge
Fiope = G
Xy = X

Negacia formule G(V) sa vykondva v dvoch krokoch. V prvom kroku sa ziska F(—U)
a nasledne pomocou DeMorganovych zékonov ddjde k vytvoreniu ¥’ v negovanej normalnej
forme, v ktorej sa negacie mozu vyskytovat iba pred atomickymi vyrokmi.

~(G(¥)) = F~(¥) = F(V)

U’ je booleovska kombindcia, z ktorej je zostrojeny automat v sekcii 3.2. Pre logické operécie
konjunkciu A a disjunkciu V sa zostavia automatové konstrukcie pre zjednotenie a prienik,
ktoré sa daji zobecnit na automaty s ¢itacmi. Nésledne sa vytvori automat pre F(¥’),
ktory moze na zaciatku precitat lubovolné mnozstvo znakov a nedeterministicky prejst do
podiato¢ného stavu automatu pre ¥’

Priklad 4. Priklad vysvetluje negaciu formule £ = G(Fa — Gb) sformulovanej podla spo-
menutej gramatiky 3.1. Negécia prebieha v dvoch krokoch za pouzitia pravidla duality.
V prvom kroku dochédza k vytvoreniu F—(Fa — Gb). V druhom kroku sa negicia vysky-
tuje iba pred atomickymi vyrokmi F(Fa A F-b).

3.2 Konstrukcia automatu pre formulu

K prevodu negovanej formule na automat s ¢itaémi dochadza v pripade, ze formula obsahuje
obmedzené operatory. V opacnom pripade je automat vytvoreny pomocou automatovych
konstrukcii pre prienik a zjednotenie. Automaty vytvarame indukciou ku struktire formule.

V tejto sekcii je nizsie popisand formalna definicia ¢itacového Biichi automatu a jazyku,
ktory prijima. Dalej st popisané ddlezité operacie, ktoré pouzivame pri vytvarani automatu.
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V casti 3.2.1 je popisand konsStrukcia automatu pre LTL formulu bez obmedzenych opera-
torov. Cast 3.2.2 priblizuje prevod LTL formule s obmedzenymi operdtormi na &tacovy
Biichi automat.

Citacovy Biichi automat

Definicia 8 Citacovy Biichi automat je Sestica:

A=(Q,C, 5,61, F), kde

Q@ je konecna mnozina stavov,

C' je kone¢éna mnozina citacov,

Y je konecénd vstupnd abeceda,

e [ je mnoZina pociatocnych stavov,

F C @ je mnozina koncovych stavow,

e 0 je mnozina prechodov v tvare (q,a,p, f,r), kde ¢ € Q je zdrojovy stav, r € Q je
cielovy stav, a € 3 je vstupny symbol, p je podmienka a f je aktualizdicia citaca.

Podmienka ¢ je konjunkciou atomickych podmienok v tvare c==d,c>d, c==k,c >k
alebo k xc <[l xd, kde ¢,d € C su ¢itace a k,l € N je konstanta. Aktualizacia ¢itaca moze
byt v tvare ¢ := k alebo c++, kde ¢ € C a k € N, f mdze pozostavat z najviac jednej
aktualizacie Citaca obsahujtcej ¢ pre kazdé c € C.

Jednoduchy citacovy Biichi automat je automat, v ktorom sa nedd vykonaf prechod
z koncového stavu do nekoncového. Nasa konstrukcia vytvara z jednoduchych formuli jed-
noduché Biichi automaty.

Jazyk c¢itacového Biichi automatu. Konfigurdcia automatu A je dvojica (g, v), kde
g € Q a v je protithodnota v : C — N, ktora priraduje kazdému ¢itacu hodnotu z N.
Pociatocnd konfigurdcia je konfiguracia (qo, vo), kde vg(c) = 0 pre vSetky ¢ € C a qp € I.

Hovorime, ze konfigurdcia (¢',v') je a-ndslednik konfigurdcie (g,v), ak § obsahuje pre-
chod (¢, a, ¢, f,r) s nasledujicimi vlastnostami:

e ( je uspokojené vo v, kde uspokojenie podmienky je definované obvyklym sposobom.

e v/ je ziskané z v aktualizdciou hodnot éitaca podla f. A to, c++ znamend zvySovanie
hodnét ¢, ¢ := k je nastavenie hodnoty ¢ na konstantu k, a ak f neaktualizuje ¢itac¢
¢, potom hodnota ¢ ostéva nezmenena.

Beh A nad slovom ajagas ... € £¥ je postupnost konfiguracii (qo,vo), (q1,v1), (g2, v2),
..., kde (qo,v0) je pociatoéna konfigurdcia a pre kazdé i > 0, (g;,v;) je a;-ndslednik
(¢i—1,vi—1). Beh je prijimajici, ak nekonecéne ¢asto dojde k navstiveniu jedného z koncovych
stavov. Jazyk A, ozna¢eny L(A), je mnozina slov, pre ktoré ma A prijimajici beh.
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Konstrukcia produktu pre zjednotenie a prienik

Tato sekcia opisuje konstrukciu produktu vzniknutého prienikom alebo zjednotenim jazykov
nad ¢itacovym Biichi automatom.

Nech A1 = (Q1,C1, %, 01,4, F1) a Ay = (Q2,Ca, X, 82, g3, F») st 2 &ftacové Biichi auto-
maty. Predpokladdme bez straty vSeobecnosti, ze C1 N Cy = () a Q1 N Q2 = O (ak prienik
nie je prazdny, ¢itace a stavy jedného z automatov moézu byt jednoducho premenované).

Automat prijimajici prienik jazykov A; a As je automat A = (Q,C,%,6*, F), kde
Q=0Q1xQ2,C=C1UCo F ={(q1,q2) €EQ | q1 € Fi Nq2 € F2} a §* je prechodova fun-
kcia, ktord je produktom prechodovych funkeii a obsahuje prechod ((¢1,¢2), a, v1 A @2, f1 U
f2,(r1,72)), ak a iba ak existuji prechody (g1, a, 1, f1,71) € 01 a (g2, a, p2, f2,72) € d2.

Automat prijimajici zjednotenie jazykov A; a As je automat A = (Q,C, %, 9, F), kde
Q=Q1UQ:, C=C1UCy, F=F UFyad=0 Uods.

Spomenuty prienik automatov nefunguje pre vSeobecny ¢itacovy Biichi automat, ale spravne
funguje za predpokladu, ze A1 a Ay st jednoduché ¢itacové Biichi automaty. Automaty vy-
tvorené z nasich obmedzenych temporalnych operatorov odpovedaju tejto vlastnosti, ako aj
automaty vytvorené z ich booleovskych kombinacii. Konstrukcia by sa mohla lahko zobecnit
na Standardnt vSeobecni konStrukciu prieniku Biichi automatu (ktora sa pri splneni kon-
cového stavu jedného alebo druhého vstupného automatu strieda medzi dvoma verziami ¢).

3.2.1 Automaty pre LTL formule bez obmedzenia

Rovnako ako pri negécii, tak aj pri vytvarani automatu sa postupuje v niekolkych krokoch.
V prvom kroku dochadza k vytvoreniu automatov pre podformule. Tieto automaty vacsinou
pozostavaji z maximalne 2 stavov a nie si tazké na konstrukciu. Sekcia popisuje vytvorenie
automatovych konstrukcii pre prienik a zjednotenie.

Prienik automatov

Majme negovant formulu £ = F(¥) sformulovant podla gramatiky 3.1, kde ¥ je Fyp1 AFpa,
p1 a o su stavové formule. V prvom kroku sa vytvoria automaty pre podformule Fyy
a Fys. Podformula Fp; opisuje, ze (1 sa objavi aspon raz. Podobne to plati aj pre druht
podformulu, ktora opisuje prijatie 9. Obrazok 3.2 zobrazuje automaty pre obe podformule.
Hrana s oznacenim 1 znadi prijatie Tubovolnych slov.

Pz 1
‘;\% - ”
(a) Biichi automat M1 pre Fpq (b) Biichi automat M2 pre Fpa

Obr. 3.2: Biichi automat pre fragmenty formule ¥

V pripade, ze by ¥ pozostavalo iba z temporédlneho operatora G a booleovského opera-
tora AND, automaty pre podformule by sa nevytvarali kvoli platnosti pravidla distributivity
[2, str. 248]:

Gop1 A Gz = G(p1 A 92)
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Z tohto dovodu bude automat na obrazku 3.3 pre formulu G(¢1 A ¢2) tvoreny z rovnakého
poctu stavov a prechodov ako pre formulu Gy A Ges.

w1 Mg

Obr. 3.3: Pravidlo distributivity
Gyp1 A Gy = G(gol /\QOQ)

V druhom kroku je automat vytvoreny pomocou automatovych konstrukcii pre prienik
spomenutych v ¢asti 3.2. Ak M1 a M2 st automaty, ich prienikom su stavy, ktoré si stavmi
M1 a M2. Prechodové funkcie ostavaji rovnaké a koncové stavy sa vsetky stavy, ktoré sa
koncovymi v M1 a M2. Automat je zobrazeny na obrazku 3.4.

w1 Mgz

Obr. 3.4: Biichi automat M pre ¥ = Fy; A Fpo
V poslednom kroku sa vytvori automat pre F(W¥) zobrazeny na obrazku 3.5, ktory moze
prijat Tubovolné mnozstvo slov a néasledne nedeterministicky prejst do pociato¢ného stavu

automatu M pre V.

w1 Mg

g A s

1

S Al 2

Obr. 3.5: Biichi automat pre £ = F(¥)

Priklad 5. Priklad popisuje vytvorenie Biichi automatu pre konkrétnu formulu s operdtorom
F a G. Nech ¥ = Fa A Gb je negovana LTL formula. Formula pozostava z dvoch rozdielnych
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temporalnych operatorov. Automat pre podformulu Fa sa nachiadza na obrazku 3.6a, kde
sa oCakava objavenie a aspon raz. Obrazok 3.6b zobrazuje automat ako pre fragment Gb.

b

(a) Biichi automat M1 pre Fa (b) Biichi automat M2 pre Fb

Obr. 3.6: Biichi automat pre fragmenty formule ¥

Biichi automat vytvoreny prienikom automatov pre fragmenty sa nachadza na obrazku
3.7. Koncovy stav je pre oba automaty rovnaky, pociato¢nym stavom je stav automatu
pre fragment Fa. Platnost stavovej formule b sa ocakava vzdy a preto je sucastou kazdého
prechodu.

-anhb

b
anhb
Obr. 3.7: Biichi automat pre ¥ = Fa A Gb

Zjednotenie automatov

Rovnako ako pri prieniku automatov 3.2.1 je automat vytvoreny v 3 krokoch.

Majme negovant formulu £ = F(¥) sformulovant podla gramatiky 3.1, kde ¥ je Gy V
Ga, 1 a o st stavové formule. Formula je tvorena dvoma fragmentmi Gy a Gys. Frag-
ment G opisuje, ze 1 plati neustale. Podobne to plati aj pre druhy fragment. Obréazok
3.8 zobrazuje automaty pre oba fragmenty.

w1 2

§
@

(a) Biichi automat M3 pre G¢, (b) Biichi automat M4 pre Gps
Obr. 3.8: Biichi automaty pre fragmenty formule Gy a Ggo
Ak by V¥ pozostavalo iba z temporalneho operatora F a booleovského operatora OR,

k vytvoreniu automatov pre fragmenty nedojde, pretoze tu plati pravidlo distributivity [2,
str. 248]:

Fa VvV F-b = F(aV -b)

V 2. kroku vznikne automat zjednotenim M3 a M4 podla 3.2. Predpokladame, ze
porusenie platnosti formule nastane splnenim G alebo Gpo, pripadne oboch naraz. Preto
automat na obrazku 3.9 ma vsetky stavy koncové.
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Obr. 3.9: Biichi automat pre Gy V Gya

V poslednom kroku sa vytvori automat pre F(W¥) zobrazeny na obrazku 3.5, ktory moze
prijat Tubovolné mnozstvo slov a néasledne nedeterministicky prejst do pociato¢ného stavu
automatu pre ¥ 3.10.

Obr. 3.10: Buchi automat pre £ = F(¥)

3.2.2 Automaty pre LTL formule s obmedzenim

Pri prevode LTL formule s obmedzenymi operatormi vytvarame c¢itacovy Biichi automat.
Formule poskytnuté firmou Honeywell maji rovnaké obmedzenie temporalnych operatorov
takmer vo vacésine pripadov, ¢o umoznuje zjednodusit formulu a vytvorit automat s malym
poctom stavov. Konstrukcia automatu je objasnend na obecnom priklade.

Majme negovani formulu § = F(V), kde ¥ je Gy—py1 A Fi_p1 02, 1 a @2 st stavové
formule, k,m € N st konstanty, kde & < m. V prvom kroku sa vytvoria automaty pre
fragmenty formule.

Pre fragment Gy_jy¢1 plati, Ze pocas k krokov ma dojst k prijatiu ¢;. V pripade
nepouzitia negdcie by bol automat vytvoreny pre F(_;3—¢p;1 a vieme, ze po k krokoch od
zaciatku by malo byt prijaté —p;. Kedze pracujeme s negaciou formule, zistujeme, kedy
sa porusi platnost formule. To znamend, ze ak po k krokoch d6jde k prijatiu o1, mézeme
povedat, ze formula nie je platnd, pretoze sa ocakava platnost —p1, ale doslo k prijatiu
negacie. Obréazok 3.11 ukazuje vytvoreny automat pre Gi_py¢1. Cita¢ ma oznacenie c.
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Obr. 3.11: Citac¢ovy Biichi automat pre Gi—r1p1

Obrazok 3.12 zobrazuje automat pre fragment F(_,1¢2. Fragment vznikol negdciou
G{—ny 2, ktory hovori o platnosti ~p9 pocas m krokov. To znamena, Ze v pripade prijatia
2 do m krokov je formula neplatna.

Obr. 3.12: Citacovy Biichi automat pre Fi_myp2

V podiatoénom stave automatu dochadza k inicializacii ¢itaca na hodnotu 0. V tomto
stave automat prijima Tubovolné slova a navysuje sa hodnota ¢itaca o 1. Prijimanie lubo-
volnych slov je naznac¢enych hodnotou 1 na prechode.

Zobrazeny automat 3.13 vznikol automatovou konstrukciou pre prienik.

1, c++ 1, c++ 1

w1 MhPs c==k

Obr. 3.13: Citacovy Biichi automat pre ¥ = Gi—pyo1 AN Fiompe

Zakladna konstrukcia automatu pre F(¥) by mala byt rovnakéd ako v pripade LTL for-
muli bez obmedzenia 3.2.1. Aby sme sa vyhli technickym komplikdcidm s e-prechodmi pri
vytvarani produktu formule so systémom, ktory popisujeme v sekcii 3.3.3, volime alterna-
tivnu konstrukciu, ktord e-prechody nevytvara. Pre F(WU) plati, ze niekedy v budicnosti
musi nastat moment, kedy plati ¥. To znamena, ze k prijatiu ¢; mdze dojst po k + =
krokoch, kde z > 0. Z tohto dévodu je potrebné upravit aj druhii podmienku, aby pomer
hodnét medzi éitaémi ostal zachovany. Citacovy Biichi automat pre ¢ = F(¥) sa nachédza
na obrazku 3.14.

1

Obr. 3.14: Citacovy Biichi automat pre & = F(¥)

Y2, ¢ < (m*cp) Sk

1 Nwe cg =k
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V pripade, Ze obmedzenie viacerych temporalnych operatorov rozneho typu je rovnaké,
dojde k prepisanie formule podla pravidiel distributivity a s operatorom F sa zachadza
rovnako ako s operatorom G. Pri operdtore Gy_j} je prechod vykonany za podmienky, ze
hodnota ¢itaca je rovna obmedzeniu k. Pri operatore Fy_,,, je prechod mozny v pripade, ze
hodnota citaca je mensia ako obmedzenie m. Hodnota ¢itaca nemoze byt rovna a zaroven
aj mensia ako obmedzenie.

Priklad 6. Priklad blizsie opisuje vytvorenie ¢itacového Biichi automatu pre formulu £ s rov-
nakym obmedzenim temporalnych operdatorov odlisnych typov.

Nech § = F((Gi=gja N Fi—91b) A G—9y Gy—93—d) je negovana LTL formula. Formulu
mozeme prepisat nasledovne:

&= F((G{:g}a N F{:g}b) N G{:4}—|d)

Opakovanie pri operatore G je mozné scitat. Pre operatory bez opakovania plati pravidlo
idempotencie [2, str. 248]:

GGy Gy
FFyp = Fop

Pri temporalnom operatore G a F je rovnaké opakovanie. S operdtorom F sa zachiadza
rovnako ako s operatorom G a podformule sa prepiSu na Gy_s(a A b) podla pravidla
distributivity.

Pre jednotlivé podformule sa vytvoria automaty zobrazené na obrazku 3.15.

(a) Citacovy Biichi automat pre G_sy(a A b) (b) Citacovy Biichi automat pre G_4y—d

Obr. 3.15: Citacovy Biichi automaty pre podformule

Rovnakym sposobom ako pri obecnej formuli je vytvoreny ¢itacovy Blichi automat 3.13,
ktory mé zmenené podmienky na prechodoch.

1, cpt+

=0 afrbog>=2, =y -

Obr. 3.16: Citac¢ovy Biichi automat pre F((Gi=ay(a A b) A G_ygy3—d)

3.3 Implementacia

Tato kapitola opisuje implementaciu prevodu LTL formuli s obmedzenymi operdatormi do
automatu s ¢itacmi v jazyku C+-+. Vytvoreny nastroj LTL2CBA je zamerany predovset-
kym na prevod formuli poskytnutych firmou Honeywell sformulovanych podla gramatiky
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3.1. LTL2CBA nacita formulu vo forme refazca, pre ktort vytvori reprezenticiu v po-
dobe syntaktického stromu. Ten pouzije na vytvorenie negacie opéf vo forme refazca, ktory
prevedie do stromu pouzitého na vytvorenie automatu pre negovant formulu. Cast 3.3.1
popisuje sposob, akym sa vytvori negécia formule. Dalej v ¢asti 3.3.2 je popisany prevod
LTL formule na automat. Nakoniec je v 3.3.3 priblizeny sp6sob vytvarania produktového
automatu pre vytvoreny automat a skiimany systém.

3.3.1 Vytvorenie negacie

Podla sekcie 3.1 vytvarame automat, ktory prijima negovani vlastnost, kedy formulu negu-
jeme v dvoch krokoch. V tejto Casti je popisany sposob reprezenticie formule ako stromu,
ktory je pouzity na vytvorenie negécie.

Spracovanie

LTL formula je vo forme retazca, ktory reprezentuje vlastnosti systému. Prevod retazca
na syntakticky strom zaistuje trieda parse_formula, ktord prechadza jednotlivé znaky
v refazci a urcuje ich typ: temporalne operatory, atomické vyroky, zatvorky a booleovské
operatory. LTL formule od firmy Honeywell obsahuju aritmetické a porovnavacie operatory
a funkcie z kniznic C++4. Tieto funkcie st oznacené ako kltucové slova a vyzaduje sa pouzitie
zatvoriek.

Pre reprezenticiu formule slazi trieda syntax_tree, ktora formulu chape ako strom, kde
v listoch st atomické vyroky, zatvorky alebo operatory. Zatvorky a booleovské operatory
urc¢ujd, na ktoré miesto v strome bude pridany novy uzol. V pripade kombinacie viacerych
booleovskych operatorov je potrebné pouzitie zatvoriek. Kazdy uzol si uchovava informaécie
o svojom type, opakovani, negécii, potomkoch a obsahuje ukazatela na predchadzajuci uzol.

Priklad 7. Priklad slizi na znazornenie syntaktického stromu pre formulu G((a A —b) — ¢).
Formula obsahuje dva odlisné booleovské operatory, takze prednost jednotlivych operatorov
uréuju zatvorky. Zobrazené su len typy uzla jednotlivych ¢asti formule:

OPERATOR_G

LEFT_BRACKET

IMPLICATION
I

I I
LEFT_BRACKET ATOMIC_PROPOSITION

CONJUNCTION

I
I I
ATOMIC_PROPOSITION ATOMIC_PROPOSITION

Pre prava zatvorku nie je vytvarany uzol. Informécie o vyskyte pravej zatvorky su ukla-
dané vo forme priznaku v uzli Tavej zatvorky. Pre znak G je vytvoreny uzol reprezentujuici
operator . VSetky temporalne operatory je potrebné pisat s velkym pismenom, aby bolo
mozné odlisit operator od atomického vyroku.
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Trieda syntax_tree obsahuje aj metédy na mazanie celého stromu alebo len jedného uzla.
Tieto metédy si vyuzivané predovSetkym pri vytvarani automatu. Metoda new_tree vy-
tvara z poévodného stromu strom, ktory na zaciatku obsahuje uzly s operatorom G, ak su
pritomné, napriklad pre strom z formule Fa V Gb V Fc je vytvoreny strom reprezentujici
formulu Ga V Fb V Fc. Poprehadzovanie operatorov je mozné z dévodu platnosti vlastnosti
komutativity pre logické operacie, kedy nezalezi na poradi operandov.

Takto vytvoreny syntakticky strom je pouzity na vytvorenie negicie v negovanej nor-
maélnej forme. Pomocou funkcie negate_formula v triede formula je zostaveny retazec,
ktory je negiciou pévodnej LTL formule. Pri vytvarani stromu z negovanej formule docha-
dza k upraveniu formule ako bolo popisané v priklade 6. Taktiez sa formula upravuje podla
pravidiel distributivity [2, str. 248], kde plati:

GaNGb = G(aAd)
FaVFb = F(aVb)
XaAXb = X(aAbd)
XaVXb = X(aVbd)

3.3.2 Prevod LTL formule na automat

Na prevod LTL formule na Biichi automat je implementovany algoritmus podla sekcie 3.2.
Pre jednotlivé fragmenty formule st vytvorené automaty a nasledne pomocou automatovych
konstrukcii pre zjednotenie a prienik je vytvoreny Biichi automat pre F(¥). V tejto sekcii je
blizsie popisané vytvaranie automatov pre rézne kombinacie temporéalnych a booleovskych
operatorov.

V triede automaton je implementovanid metdoda create na vytvorenie automatu. Imple-
mentovany je prevod formuli s obmedzenim temporalnych operatorov aj bez neho.

7 pdvodnej formule je zostaveny strom, zktorého je mozné vytvorit negovant formulu
v podobe refazca. Tento refazec je nasledne prevedeny na syntakticky strom pouzity pri
konstrukcii automatu. Kedze pri disjunkcii a konjunkcii sa neguji oba jednoduché vyroky
a nasledne si spojené operatorom odpovedajicim negdacii, pri implikacii sa predpoklad
poneché a tvrdenie sa zneguje. Prave z dévodu, kedy sa pri implikécii neguje len tvrdenie,
je opéatovne vytvoreny strom pre negaciu, ¢im sa predislo zlozitosti programu v podobe
rozsiahlych vetiev s podmienenymi prikazmi.

Doélezitou castou tejto metddy je inicializdcia zoznamu uzlov na spracovanie. V triede
parseast sa vytvori zoznam, ktory obsahuje jednotlivé fragmenty formule. V pripade, ze
formula obsahuje rozne booleovské operatory alebo booleovsky operator s viacej ako dvoma
potomkami, tak v zavislosti od poc¢tu temporalnych operatorov a atomickych vyrokov su
vytvorené oznacenia prechodov.

LTL formule bez obmedzenych operatorov Pri vytvarani reprezenticie formule ako
stromu sa nastavuje priznak, ¢i formula pozostava z obmedzenych operatorov. Ak formula
takéto operatory nema, pri konstrukcii automatu je dodrzany postup zo sekcie 3.2.1. V pri-
pade temporalneho operatora F v priklade 5 obrazok 3.6a vznikd hrana s negaciou atomic-
kého vyroku, kedy sa nevykondva prechod do iného stavu a hrana s nenegovanym atomic-
kym vyrokom. Atomicky vyrok operatora G ostdva nezmeneny. Pre znacenie tychto hran
sa uchovavaju refazce, ktoré reprezentuji atomické vyroky.

Po vytvoreni oznaceni hran sa prechadza k vytvoreniu automatu. Pre kazdé oznacenie
je vytvoreny stav, ak takyto stav eSte neexistuje a je oznaceny ako zdrojovy. Kazdy stav
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si uchovava informaécie o oznaceni, prvej a poslednej odchddzajicej hrane a priznak, ¢i je
tento stav aj koncovym stavom. Néasledne je hladany cielovy stav podla jednoznacéného
identifikatora uzla. Pri vytvarani oznacenia prechodov ma uzol s negovanym atomickym
vyrokom rovnaky identifikdtor ako uzol nenegovaného atomického vyroku zadanej formule.
Identifikacia uzlov umoznuje najdenie zdrojového a cielového stavu. Hrany si uchovavaja
informécie o zdrojovom a cielovom stave, opakovanie a nazov, ktory je tvoreny neprazdnou
mnozinou pismen abecedy.

LTL formule s obmedzenymi operatormi V sekcii 3.2.2 je opisany sposob, ako sa vy-
tvaraju automaty pre formulu s obmedzenymi operatormi. Pri implementéacii bol dodrzany
postup konstrukcie ¢itacového Biichi automatu.

V prvom kroku sa vytvaraju automaty pre fragment podobne ako pri formuldch bez
obmedzenia. Rozdielom je pridanie ¢ita¢a na jednotlivé prechody. V pociatoénom stave
dochadza k inicializécii ¢itaca a nasledne je vytvorena hrana, ktord umozni prijatie Iu-
bovolnych slov, reprezentovanjch hodnotou 1 (true). Dal$ia hrana z pociato¢ného stavu
umoznuje prechod do koncového stavu za podmienok uvedenych na hrane. Pre tto hranu
sa v druhom kroku zmeni cielovy stav. V automate pre fragment s najvyssim obmedzenim
operatora sa ni¢ nemeni. V ostatnych automatoch mé hrana cielovy stav v pociato¢nom
stave automatu vytvoreného pre fragment s vyssim obmedzenim.

3.3.3 Produkt

Na vytvorenie produktu boli pouzité metédy z kniznice SPOT. Metéda load z triedy
ltsmin_model kompiluje model pouzitim rozhrania ltlmin a nac¢ita ho pomocou DiVink
modelu zo stboru.

Priklad stboru v jazyku DVE, ktory nac¢itame metédou load sa nachadza na obrazku
3.17. Zakladnou jednotkou jazyka je systém zlozeny z procesov. Procesy mozu prechadzat
zjedného stavu do druhého prechodmi, ktoré mozno strazit podmienkou. Kazdy z tychto

=

prechodov méze ovplyvnit lokdlnu alebo globalnu premenni [5]. Systém zobrazeny na ob-
razku 3.17 je zlozeny z procesu P s pociatotnym a jedinym stavom x.

process P {
int a =0, b = 0;

state x;

init x;

trans
X ->x { guard a < 3 & b < 2; effect a = a + 1; },
X ->x { guard a < 3 & b < 2; effect b = b + 1; };

}

system sync;

Obr. 3.17: Model v jazyku DVE

Produktovy automat je mozné vytvarat forméalnym pristupom pre prienik automa-
tov. Nasim riesenim je ziskanie Kripkeho Struktury pre skiimany systém pomocou metédy
kripke z kniznice SPOT, ktort pouzijeme na synchronizaciu s nasim automatom. Pri synch-
ronizacii sa nevytvara ¢itacovy automat. Stavy Kripkeho struktiury obsahuju vsetky mozné
hodnoty, ktoré moézu atomické vyroky nadobudnif. Tieto hodnoty zéavisia od skiimaného
systému.

Pri vytvarani produktového automatu pouzivame dodato¢nti optimalizdaciu korektni
s formulami, ktoré st negaciou safety formuli formy F(¥), kde ¥ je z gramatiky 3.1.
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V ¥ nemdze byt pouzité pravidlo s G bez obmedzenia. Vdaka optimalizacii je kazdy beh
v produkte, ktory dosiahne koncového stavu, prijaty (beh potom nikdy neméze opustit pri-
jimajtce stavy). Neprazdnost jazyka je teda mozné rozhodnit na zdklade dosiahnutelnosti
koncového stavu. Prechody vedtce z koncovych stavov nie je potrebné vytvarat, pretoze
nemajui vplyv na neprazdnost jazyka.

Zobrazend Kripkeho struktira 3.18 je vytvorend pre model z obrazku 3.17, kde kazdy
zo stavov ma oznacenie s hodnotou atomického vyroku.

digraph "" {
rankdir=LR 4 [label="P.a=1, P.b=1\n1"]
label="t\n[all]" 4 -> 7 [label=""]
labelloc="t" 4 -> 8 [L;:'\bel: ] .
I [label="", style=invis, width=0] 5 [label="P.a=0, P.b=2\n1"]
I->0 5 -> 5 [label=""]
0 [label="P.a=0, P.b=0\n1"] 6 [label="P.a=3, P.b=0\n1"]
0 -> 1 [label=""] 6 -> 6 [label=""]
0 -> 2 [label=""] 7 [label="P.a=2, P.b=1\n1"]
1 [label="P.a=1, P.b=0\n1"] 7 ->9 [label=”:']'
1 -> 3 [label=""] 7 -> 10 [label=""]
1 -> 4 [label=""] 8 [label="P.a=1, P.b=2\n1"]
2 [label="P.a=0, P.b=1\n1"] 8 -> 8 [label=""]
2 -> 4 [label=""] 9 [label="P.a=3, P.b=1\n1"]
2 -> 5 [label=""] 9 -> 9 [label=""]
3 [label="P.a=2, P.b=0\n1"] 10 [label="P.a=2, P.b=2\n1"]
3 -> 6 [label=""] 10 -> 10 [label=""]
3 -> 7 [label=""] }

Obr. 3.18: Kripkeho struktara v DOT formate

Priklad 8. Priklad blizsie popisuje vytvaranie produktu pre negovand formulu ¥ = FP.a
a spomenuty systém. Automat pre W je zobrazeny na obrazku 3.19.

-Pa 1

5o

Obr. 3.19: ¥ = FP.a

V produktovom automate sa vytvoria 2 hrany —P.a a P.a zo stavu 0 podla Kripkeho
struktary a budu viest do stavov 1 a 2. V stave 1 je hodnota atomického vyroku P.a
jedna, ¢o sposobi prechod do koncového stavu v nasom automate. V tomto pripade je teda
formula neplatna a nie je potrebné pokracovat vo vytvarani prechodu zo stavu 1. Zo stavu
2 vytvorime prechody ako st uvedené v Kripkeho struktire, to znamena do stavov 4 a 5.
V stave 4 je opiat hodnota P.a jedna a zo stavu 5 uz nevedie ziadna hrana, takze pre tento
pripad je formula platna.
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Obr. 3.20: Produktovy automat pre ¥ = F P.a a Kripkeho struktiru,
v Kripkeho strukture st vsetky stavy implicitne koncové a ma impli-
citny sink stav

Priklad 9. Priklad je zamerany na vytvorenie produktového automatu pre formulu s obme-
dzenym operdtorom a systém 4.1. ¥ = Gy_g P.a je negovand LTL formula. Automat pre
U je zobrazeny na obrazku 3.21.

1, c++ 1

e B

Obr. 3.21: ¥ = Gy P.a

Pri vytvarani produktové automatu budeme postupovat rovnakym spésobom ako v priklade
8. Pocas 2 krokov je mozné prijat Tubovolné slova, preto je vytvoreny prechod aj zo stavu
1 do 3 a4. Od stavov 3, 4 a 5 ma ¢ita¢ hodnotu 2 a je mozny prechod do koncového stavu
automatu 3.21, ak je prijaté P.a. Zo stavu 3 sa vykond prechod do 6 a 7, pricom v oboch
stavoch plati P.a. Doslo teda k prijatiu P.a po 2 krokoch a formula nie je platna. Totozne
to bude aj pri prechode zo stavu 4 do 8. Zo stavu 5 uz nevedie ziadna hrana. Automat
v tomto stave ostava a formula je pre tuato cestu platna.

Obr. 3.22: Produktovy automat pre ¥ = Gy_s P.a a Kripkeho struktiru
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Pre ulozZenie hodnét atomickych vyrokov na hrane a v stave je pouzity retazec. Pouzi-
tie BDD nie je dostacujice, pretoze formule od firmy Honeywell obsahuji aj aritmetické
operacie, kvoli ktorym je nutné poznat presni hodnotu atomického vyroku.

Po transformacii LTL formule na automat si kazdy zo stavov uchovava informécie o prvej
a poslednej odchadzajiucej hrane. Pri vytvarani prechodov v produktovom automate sa
zacina s prvou hranou, kedy vieme, za akych podmienok sa vykona prechod. Ak je automat
vstave 1 z obrazku 3.21, prva hrana znadi prijatie lubovolného slova. Metéda next v triede
product zaisti porovnanie hodnét z hrany automatu a stavu Kripkeho struktury.

Ak je vysledok porovnania hodnét 1, prechod sa vykond, v opacnom pripade sa preché-
dza k dalsej odchadzajtcej hrane, kedy sa opéatovne porovnaji hodnoty.
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Kapitola 4

Experimentalne vyhodnotenie

Kapitola popisuje porovnanie automatov vytvorenych programom LTL2CBA a néstrojmi
SPOT a LTL3BA. Vstupom pre spomenuté nastroje boli negované formule, v pripade prog-
ramu LTL2BCA sa pouzili p6vodné formule.

Na experimenty bolo pouzitych 192 formuli poskytnutych firmou Honeywell. Avsak,
kazda sa dala zaradit do jednej z niekolkych kategorii, v ktorych boli vsetky formule velmi
podobné. V jednej kategérii bolo 80 formuli, ostatné kategorie boli tvorené 5-10 formulami.
Formuli s obmedzenymi operatormi bolo 18.

V sekcii 4.1 porovnavame nastroje na formulach zastupujicich jednotlivé kategérie.
Sekcia 4.2 porovnava produktové automaty pre vybrané formule.

Pre prehlad uvadzame zoznam parametrov, ktoré sme skiimali:

e pocet stavov automatu,
e Cas vykonania programu, oznaceny real,
e mnozstvo CPU ¢asu straveného v jadre procesu, oznaceny sys,

e paméf alokovand programom, oznacena mem.

4.1 Prevod formule na c¢itacovy Biichi automat

Vstupom pre existujice nastroje boli negované formule uvedené nizsie. Aritmetické a po-
rovnavacie operatory boli vo formuliach nahradené atomickym vyrokom, pretoze ani jeden
znastrojov ich nepodporuje. V pripade vytvoreného programu LTL2CBA boli zachované.
V 1. experimente bola vybrand velmi jednoducha formula, dalej boli testované formule
s rozne velkym obmedzenim operatora.

Experiment 1

&1 = F((Autopilot_ vert_state == VERT _SPH && trigger SPD) && !(Autopilot_ vert-
_state == VERT _PAH))

Pre prevod formule existujicimi ndstrojmi bolo potrebné pouzit substiticiu, pretoze SPOT
a LTL3BA nepodporuju aritmetické operatory:

a = Autopilot_ vert_ state == VERT__SPH
b = Autopilot_ vert_state == VERT_PAH
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Vygenerované automaty mali rovnaky pocet stavov. V pripade nepouzitia substiticie
by bol automat vygenerovany iba programom LTL2CBA. Vsetky formule bez opakovania
temporalneho operatora od firmy Honeywell obsahuji porovnéavacie operatory, preto nebola
vybrand iné testovacia formula, ktora by bolo mozné previest do automatu pouzitim SPOTu
alebo LTL3BA.

Rozdiel v ¢asoch na vykonanie programu je minimalny. Nastroj SPOT vyuzil najviac
paméte, aj ked automat pozostaval iba z 2 stavov.

SPOT LTL3BA LTL2CBA
pocet stavov | 2 pocet stavov | 2 pocet stavov | 2
real 0,048s real 0,012s real 0,002s
Sys 0,000s Sys 0,003s Sys 0,000s
mem 12,44MB mem 3,78MB mem 89,66kB

Tabulka 4.1: Experiment 1 pre formulu &;

Experiment 2
& = F(G=3(!DInput) && !(G=5(DInput)) && G=3(DOutput))

Automat vygenerovany obomi néastrojmi pozostéval zo 7 stavov. Citacovy Biichi automat
vytvoreny pomocou LTL2CBA bol tvoreny 2 stavmi. Pouzitim ¢itaca bolo mozné zredukovat
pocet stavov v porovnani s existujicimi nastrojmi.

Pre tato formulu sa vysledky z hladiska ¢asu a vyuzitej paméte velmi podobné pred-
chadzajicemu experimentu.

SPOT LTL3BA LTL2CBA
pocet stavov | 7 pocet stavov | 7 pocet stavov | 2
real 0,009s real 0,004s real 0,002s
Sys 0,008s Sys 0,000s Sys 0,000s
mem 13,04MB mem 3,78MB mem 87,10kB

Experiment 3

Tabulka 4.2: Experiment 2 pre formulu &

&3 = F(G=80(art__thr_part == 7) && G=80 !(repo_prot == 7))

Programom LTL2CBA bol vygenerovany citacovy Biichi automat s 2 stavmi. S pouzitim
nastrojov automaty pozostavali z 82 stavov.

SPOT LTL3BA LTL2CBA
pocet stavov | 82 pocet stavov | 82 pocet stavov | 2
real 0,051s real 0,009s real 0,002s
Sys 0,000s Sys 0,000s Sys 0,002s
mem 40,18MB mem 3,91MB mem 87,02kB

Tabulka 4.3: Experiment 3 pre formulu &3
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Experiment 4
& = F((M_ice_sys || !s_ice_sys) && G=120 !desired__art_ fun)

Automat bol vygenerovany iba nastrojom LTL3BA so 122 stavmi. Automat vytvoreny

programom LTL2CBA aj napriek obmedzeniu 120 pozostaval z 3 stavov.

SPOT LTL3BA LTL2CBA
pocet stavov | - pocet stavov | 122 pocet stavov | 3
real - real 0,052s real 0,011s
Sys - Sys 0,000s Sys 0,000s
mem - mem 4,29MB mem 87,24kB

Experiment 5

Tabulka 4.4: Experiment 4 pre formulu &4

& = F(((G=2(LiftCall)) && F=2((CurrentPosition - LastDestination) == 1 || (LastDes-
tination - CurrentPosition) == 1)) && G=2 G=6 (!DestinationReached))

Pre prevod formule existujicimi nastrojmi bolo opdtovne potrebné pouzit substiticiu:

a = (CurrentPosition - LastDestination) == 1
b = (LastDestination - CurrentPosition) == 1

Biichi automat pre &5 generovany nastrojom SPOT a LTL3BA pozostaval z 10 stavov.
Vysledok experimentu sa opéf 1isil v mnozstve alokovanej paméte. V pripade programu
LTL2CBA bol vygenerovany ¢itacovy Biichi automat s 3 stavmi.

SPOT LTL3BA LTL2CBA
pocet stavov | 10 pocet stavov | 10 pocet stavov | 3
real 0,015s real 0,004s real 0,002s
Sys 0,000s Sys 0,000s Sys 0,000s
mem 14,70MB mem 3,80MB mem 98,68kB

Tabulka 4.5: Experiment 5 pre formulu &5

Experiment 6

& = F(((G=2(LiftCall)) && F=2((CurrentPosition - LastDestination) == 1 || (LastDes-
tination - CurrentPosition) == 1)) && G=2 G=8 (!DestinationReached))

a = (CurrentPosition - LastDestination) == 1
b = (LastDestination - CurrentPosition) == 1

Formula pouzitd v tomto experimente je velmi podobna tej z experimentu 5. Rozdiel je
v obmedzeni operatora G. Program LTL2CBA vygeneroval automat s rovnakym poctom
stavov aj v pripade navySeného obmedzenia. Existujice nastroje skonstruovali automat s 12
stavmi.
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SPOT LTL3BA LTL2CBA
pocet stavov | 12 pocet stavov | 12 pocet stavov | 3
real 0,024s real 0,004s real 0,002s
Sys 0,000s Sys 0,003s Sys 0,000s
mem 21,30MB mem 3,80MB mem 98,69kB
Tabulka 4.6: Experiment 6 pre formulu &g
Zhrnutie

Celkovo nasa metéda vyprodukovala velmi kompaktné automaty pre vsetky formule, kde
ostatné nastroje mali problémy kvoli obmedzenym operatorom. Dokazom je experiment
4 4.1, kedy nebolo mozné vytvorif automat pomocou nastroja SPOT.

4.2 Produkt so systémom

Produktovy automat bol vytvarany nastrojom SPOT a programom LTL2CBA. LTL2CBA
pracoval s Kripkeho struktirou pre urcity model systému rovnako ako SPOT a pri tvorbe
produktu bola pouzitd optimalizicia popisana v sekcii 3.3.3, ktora umoznuje ukoncit kon-
strukciu pri najdeni koncového stavu. Pre experimenty boli pouzité negované formule uve-
dené nizsie poskytnuté firmou Honeywell. Vstupom pre program LTL2CBA boli pévodné
formule.

V 1. experimente bola vybrana velmi jednoducha formula. V dalsich experimentoch boli
vybrané formule, ktorych obmedzenie nebolo velké a automat bolo mozné zostrojit aj na-
strojom SPOT. Ako bolo uvedené v experimente 4 4.1, pre formulu s vysokym obmedzenim
nebolo mozné vytvorit automat s pouzitim SPOTu.

V nasledujicich experimentoch bol pouzity model systému z obrazku 4.1. Kripkeho
struktura pre tento model pozostavala z 23 stavov.

process P {

int DInput = O, DOutput
state x;

init x;

1
@
~-

trans
X -> X { guard DInput < 5 && DOutput < 3; effect DInput = DInput + 1; },
X -> X { guard DInput < 5 && DOutput < 3; effect DOutput = DOutput + 1; };

}

system sync;

Obr. 4.1: Model systému v jazyku DVE pre &

Konstrukcia Kripkeho struktary, ktort vytvori SPOT, nepouziva ¢itace, ale expanduje
ich. Alternativou by mohlo byt vytvorenie tejto Struktiry s ¢ita¢mi zobrazenej na obrazku
4.2, ktora by mala 1 stav. Nasledne vzniknuty produktovy automat by nemal viacej stavov
ako by mal automat pre formulu.
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DInput < 5 && DOutput < 3, DInput++

DInput = 0, DOutput = 0

» 0

DiInput < 5 && DOutput < 3, DOutput++

Obr. 4.2: Kripkeho struktira s pouzitim c¢itacov

Experiment 1
&1 = F((DInput) && !(DOutput))

Na tento experiment bola pouzitd jednoducha formula, pre ktorti bol vytvoreny Biichi
automat s 2 stavmi. V pripade programu LTL2CBA bol na zaciatku vytvarania produktu
dosiahnuty koncovy stav vytvoreného Biichi automat pre jednu cestu. Z tohto dévodu ma
produktovy automat menej stavov ako Kripkeho struktira. SPOT vygeneroval produkt s 37
stavmi.

SPOT LTL2CBA
pocet stavov | 37 pocet stavov | 19
real 0,007s real 0,007s
Sys 0,000s Sys 0,000s
mem 14,37TMB mem 13,56 MB

Tabulka 4.7: Experiment 1 pre formulu &

Experiment 2
&2 = F(G=5 DInput && G=5 !DOutput)

SPOT v tomto experimente opéat vytvoril produktovy automat s viacej stavmi ako LTL2CBA.
Citacovy Biichi automat mal 2 stavy.

SPOT LTL2CBA
pocet stavov | 27 pocet stavov | 23
real 0,008s real 0,007s
Sys 0,008s Sys 0,000s
mem 14,74MB mem 13,26 MB

Tabulka 4.8: Experiment 2 pre formulu &

Experiment 3
&2 = F(G=5 DInput && G=5 !DOutput)

Experiment bol vykonany na rovnakej formuli ako experiment 2 v sekcii 4.2 a ¢itacovy
Biichi automat mal 2 stavy. Upraveny bol skiimany model systému 4.1, v ktorom hod-
nota DOutput nebola ovplyvnena a mala hodnotu 0. Hodnota DInput bola porovnavana
s hodnotou 10. Kripkeho struktira néasledne pozostavala z 11 stavov. Cielom tychto tprav
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bolo poukazat na skutocnost, ze negacia umoznuje rychlejsie zistenie, kedy sa platnost for-
mule porusi. V tomto pripade sa zo stavu 6 v Kripkeho struktire nevytvarali dalSie stavy
v produktovom automate, pretoze doslo k prechodu do koncového stavu ¢itacového Biichi
automatu. Ako bolo spomenuté v sekcii 3.2, v ¢ita¢ovom automate nedochadza k prechodu
z koncového stavu do nekoncového. SPOT vygeneroval produktovy automat s 11 stavmi,
zatial ¢o program LTL2CBA vytvoril produktovy automat so 7 stavmi.

SPOT LTL2CBA
pocet stavov | 11 pocet stavov | 7
real 0,008s real 0,007s
Sys 0,000s Sys 0,007s
mem 14,73MB mem 13,21MB

Tabulka 4.9: Experiment 3 pre formulu &3

Experiment 4
&4 = F((G=3(!DInput) && F=5(!DInput)) && G=3 DOutput)

V tomto experimente bol vygenerovany produktovy automat nastrojom LTL2CBA velmi
podobny tomu v experiment 2 v sekcii 4.2. Pocet stavov bol 23. V pripade nastroja SPOT
bol pocet stavov 26. Citacovy Biichi automat pozostaval z 2 stavov.

SPOT LTL2CBA
pocet stavov | 26 pocet stavov | 23
real 0,009s real 0,007s
Sys 0,009s Sys 0,000s
mem 15,02MB mem 13,28MB

Tabulka 4.10: Experiment 4 pre formulu &4

Zhrnutie

Optimalizicia na zaklade toho, Ze automat neprechadza z koncového stavu do nekonco-
vého ako bolo spomenuté v sekcii 3.3.3, sposobila ¢iastoéni redukciu stavového priestoru
produktového automatu. Najvacsia redukcia poctu stavov bola preukdzana v experimente
1 4.2, ked na zaciatku vytvarania produktu bol dosiahnuty koncovy stav Biichi automatu
pre jednu sekvenciu a bolo vytvorenych o polovicu menej stavov oproti nastroju SPOT.

V ostatnych pripadoch nedoslo k vyraznému znizeniu poctu stavov, pretoze Kripkeho
struktira nepouzivala Citace.
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Kapitola 5

Zaver

Pri vyvoji velkych systémov je potrebné garantovat, ze systém funguje spravne. Overovanie
korektnosti systému c¢lovekom je Casovo narocné a nachylné na chyby. Preto st nastroje
overujuce spravnost dolezité. Jednym z nastrojov je technika LTL overovanie modelov, ktora
to dokaze urobit automaticky, spolahlivo a bez chyb. Systém je popisany LTL vlastnostami,
ktoré su prevedené do automatu na overenie.

Cielom tejto prace bolo vytvorit automat s ¢itacmi pre LTL formulu s obmedzenymi
operatormi, ¢o zahfnalo nastudovanie linearnej temporalnej logiky a prevod formuli do
automatov. Nasledne bolo navrhnuté rieSenie a algoritmus, akym by sa takéto automaty
vytvarali.

Vysledkom je nastroj, ktory dokéaze previest formule do ¢itacového automatu. Vdaka
¢itacom sa podarilo zmensit velkost automatu niekolkonasobne, pretoze nedochadzalo k vy-
tvaraniu podobnych stavov a velkost nebola zavisla na pocte krokov, pocas ktorych mali
temporalne operatory obmedzenu platnost. Pri LTL formuldch s vysokym obmedzenim
operatorov nebol automat zostrojeny ani existujicimi nastrojmi. Vo vécsine pripadov do-
chadzalo k problémom s nedostatkom paméti, comu sme predisli.

Dalej doslo k redukeii poétu stavov v produktovom automate. Testovali sme splnitelnost
negacie a pri prechode do koncového stavu vytvoreného Biichi automatu bola preukazana
neplatnost formule. Nebolo potrebné prijimat dalSie znaky, pretoze podla sekcie 3.2 nie je
mozné prejst z koncového stavu do nekoncového. Maximéalny pocet stavov odpovedal poctu
stavov v Kripkeho struktire a k jeho navysovaniu nedochadzalo.

V praci by som chcela pokracovat na moznom rozsireni, ktoré by sa tykalo prevodu
zlozitejsich LTL formuli s plnou logikou, ktora je netrividlnym problémom, do automatu.
Rozsirenie by dalej zahfnalo vytvaranie Kripkeho struktary a produktového automatu s ¢i-
tacmi.
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Priloha A

Obsah prilozeného pamatového
média

Adresarova struktura je nasledujuica:

doc/ - dokumentacia vygenerovana nastrojom Doxyfile
examples/

— honeywell/ - formule poskytnuté firmou Honeywell

— product/ - model systému pouzity v experimentoch
lib/ - kniZnice potrebné pre preklad
src/ - zdrojové kdédy

— include/ - hlavickové subory

— spot/ - ¢ast kniznice SPOT na vytvorenie Kripkeho struktiry z modelu systému
tests/ - experimenty
tex/ - zdrojovy kéd spravy IWTEX
README.md - zdkladny prehlad s manualom na spustenie a instaldciu
Makefile

PDF s technickou spravou
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Priloha B

Formule poskytnuté firmou
Honeywell

G ( ( G=5 ( DInput ) ) = F=5 ( DOutput ) )
G ((G=3 (! DInput ) && ! ( G=5 ( DInput ) ) ) - F=3 (! DOutput ) )

X G ((!G=3(!DInput ) && ! ( G=5 ( DInput ) ) ) - F=3 ( DOutput == Previ-
ous(DOutput) ) )

G ( ( G=80 (art_thr_part ==7) ) - F=80 ( repo_prot ==17) )
G ((!'f_ice_sys || !'s_ice_sys ) — F=120 ( desired_art_fun ) )
G (main_a_s_ t >=-108 && main_a_s_t <= 108 )

G ( ( (Pitch >= -10 ) && (Pitch <= 20 ) && (Speed >= 100 ) && (Speed <= 300 )
&& (Altitude >= 100 ) && (Altitude <= 40000 ) ) — (C1) )

G ( ( fabs( Vertical speed ) < 500 ) — ( C5) )

G ( ( Autopilot_ altsel_state == ALTSEL_ARM && trigger  ALTCAP ) — ( Autopi-
lot__altsel _state == ALTSEL_CAP ) )

G ( ( Autopilot_ altsel state == ALTSEL_ARM && trigger_ APFAIL && C2 ) — (
Autopilot__altsel _state == ALTSEL_OFF ) )

G ( ( Autopilot_ altsel state == ALTSEL_CAP && trigger AP && C2 ) — ( Auto-
pilot_ altsel state == ALTSEL_OFF ) )

G ( ( ( G=2 (LiftCall) ) && F=2 ( ( CurrentPosition - LastDestination ) == 2 || ( Last-
Destination - CurrentPosition ) == 2 ) ) — F=2 F=7 ( DestinationReached ) )

G (( ( G=2 (LiftCall) ) && F=2 (

Destination - CurrentPosition ) =

( CurrentPosition - LastDestination ) == 3 || ( Last-
3)

) — F=2 F=8 ( DestinationReached ) )
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G ( ( G=2 (LiftCall) ) — F=2 F=40 ( DestinationReached ) )
G ( ( Moving ) — ( BrakesOffOut ) )

G ( ( ( G=2 (LiftCall) ) && F=2 ( ( CurrentPosition - LastDestination ) > 1 || ( LastDes-
tination - CurrentPosition ) > 1) ) — F=2 ( Moving ) )

G ( ( numberOfValids == 2 && ! valid2 ) — ( outputData == (signall + signal3) /
2))

G ( ( numberOfValids == 2 && ! valid3 ) — ( outputData == (signall + signal2) /
2))

G ( ( numberOfValids == 1 && validl ) — ( outputData == signall ) )
G ( (! validl && valid2 && ! valid3 ) — ( numberOfValids ==1 ) )

G ( (!validl && ! valid2 && valid3 ) — ( numberOfValids ==1 ) )
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