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Wstep 1

1. Wstep

Tematem pracy jest specyfikacja wymagan opisujacych poprawnos¢ systemow
wspotbieznych oraz ich analiza z wykorzystaniem metod automatycznej weryfikacji.
Zagadnienia te beda szczegdlowo opisane w kolejnych rozdziatach, natomiast niniejszy
rozdzial stanowi wprowadzenie do problematyki bedacej przedmiotem pracy.

Rozwazania wstepne rozpoczniemy od charakterystyki dziedziny oraz omodwienia roli
badan nad poprawnoscig systeméw wspdtbieznych i tworzeniem zautomatyzowanych
metod jej dowodzenia. Dalej podane beda motywacje, ktorymi kierowal si¢ autor przy
wyborze opisanego w pracy kierunku badan szczegoétowych. W kolejnym podrozdziale
zostang sformutowane cel i teza pracy. Na zakonczenie omdéwiona bedzie zawartos$¢
poszczegolnych rozdzialéw niniejszej rozprawy.

1.1 Ogolna charakterystyka dziedziny pracy
1.1.1 Systemy wspoélbiezne

Systemy wspdtbiezne to systemy, ktére przejawiaja rownoleglte dziatanie w czasie.
Zadaniem badan nad wspotbieznoscia jest opis potencjalnej rownoleglosci 1 rozwigzywanie
zagadnien zwigzanych z problemami synchronizacyjnymi i komunikacyjnymi [Ben-
Ari 82]. Badania te zazwyczaj traktowane sg jako dziedzina informatyki; ich przedmiotem
jest wowcezas dziatanie sprzetu komputerowego i oprogramowania. Jednakze rozwijane
teorie stosuja si¢ takze do innych systeméw obejmujacych systemy telekomunikacyjne,
produkcyjne, mechaniczne, obiegu dokumentow, itp.

W informatyce systemy wspotbiezne rozwazane s3 w opozycji do programow
sekwencyjnych. Te drugie [Lamport 94] moga by¢ traktowane jako funkcje odwzorowujace
wejscia w wyjscia. W przypadku systemow wspolbieznych (systeméw reaktywnych
[HD 85]) opis dziatania systemu musi obejmowac zbior mozliwych jego zachowan.

1.1.2 Rola weryfikacji i walidacji w cyklu Zycia oprogramowania

Typowy cykl zycia oprogramowania (model kaskadowy) obejmuje nastepujace fazy
[Calvez 93, HS 92]:

analizy wymagan

projektowania (wstepnego 1 szczegdtowego)
implementacji modutdéw i testowania
integracji moduldw i testowania

testow jakosciowych

uzytkowania 1 konserwacji

W zaleznosci od metody rozwoju oprogramowania fazy te moga si¢ czgsciowo przeplatac.
Na przyklad ostatnia wersja standardu przyjetego w armii amerykanskiej [US 94] wydziela
etapy analizy wymagan systemu 1 projektu architektury. W ich wyniku zostaje
przeprowadzony podziat systemu na komponenty, dla ktoérych jest przeprowadzana dalsza
analiza wymagan i projektowanie. Rezultatem wczesnych faz cyklu zycia oprogramowania
(analizy wymagan i1 projektowania) jest zazwyczaj zbior dokumentéw. Rezultatem fazy
implementacji jest kod Zrédlowy oprogramowania.

Standardy rozwoju oprogramowania zalecajg zastosowanie metod analizy wymagan i
projektowania oprogramowania wspartych automatycznymi technikami oferowanymi przez
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systemy CASE. Za najbardziej rozpowszechnione nalezy uznaé¢ obecnie metody analizy
strukturalnej i metody obiektowe.

IEEE Standard Glossary of Software Terminology [IEEE 83] definiuje nastepujaco pojecia
weryfikacji i walidacji.

o Weryfikacja to proces shuzacy ocenie czy produkt danej fazy rozwoju spetnia warunki
narzucone na poczatku tej fazy.

e Walidacja to proces stuzacy ocenie, czy oprogramowanie powstale w wyniku cyklu
rozwoju oprogramowania jest zgodne z wymaganiami.

Nieformalnie [Boehm 84] weryfikacja stuzy udzieleniu odpowiedzi na pytanie, ,.czy
produkt jest budowany w wilasciwy sposob” natomiast walidacja ,,czy budowany jest
wiasciwy produkt”.

Podstawowym celem weryfikacji i walidacji jest mozliwie wczesna identyfikacja
potencjalnych probleméw i bledow projektowych. Poréownania kosztéw odszukiwania
i usuwania bledow dla réznych faz rozwoju wskazuja, ze dla duzych systeméw koszty
eliminacji bledow we wczesnych fazach moga byé nawet stukrotnie mniejsze niz w fazie
konserwacji. W przypadku systemow matych 1 $rednich rdéznice te sa mniejsze
(kilkukrotne). Dla niektérych typow oprogramowania wysoki poziom zaufania
uzytkownika do poprawnego dzialania jest niezbednym warunkiem ich akceptacji. Dotyczy
to zwlaszcza systeméw, ktorym stawiane s3 ostre wymagania ze wzgledu na
bezpieczenstwo cztowieka (medycznych, lotniczych, sterowania reaktorami atomowymi)
lub bezpieczenstwo dzialania (systemy transakcji finansowych).

W [Boehm 84] wymieniono szereg technik weryfikacji i walidacji stosujacych si¢ do
wcezesnych faz cyklu zycia oprogramowania. Warto zwrdci¢ uwage, ze zasadnicza czgs¢
rzeczywistych specyfikacji ma nieformalny (czesto stowny) charakter lub uzywa metod
graficznych zdefiniowanych formalnie jedynie pod wzgledem sktadniowym. Stad tez wiele
z praktycznie stosowanych technik weryfikacji i walidacji (w tym oferowanych przez
narzedzia automatyczne) ukierunkowanych jest na analize spojnosci tego typu specyfikacji.

Weryfikacja aspektow dynamicznych, ktére odgrywaja szczegdlnie istotng role w
przypadku systemow wspotbieznych, obejmuje nastepujace techniki:

e konstrukcje prostych modeli manualnych opisujacych wybrane aspekty dziatania
systemu z uzyciem pewnego formalizmu matematycznego i badanie ich wlasnosci;

e tworzenie prostych modeli automatycznych wykorzystujacych komputer do analizy
formut opisujacych modelowany system;

¢ manualne dowody poprawnosci systemu w oparciu o metody formalne podtrzymywane
czesto przez narzedzia automatycznego dowodzenia;

o szczegotowe modele automatyczne oparte na technikach symulacyjnych.

Tradycyjnie weryfikacja oparta na metodach formalnych przeciwstawiana jest testowaniu,
ktére nie daje gwarancji, ze program zachowuje si¢ poprawnie. (Odpowiedzig na ten zarzut
sg rozwijane techniki minimalizacji prawdopodobienstwa, ze przy testowaniu biedy
zostang pominiete [MMNPNMYV 92].)

7, kolei metody formalne dowodzenia poprawnosci systemOw maja ograniczone
zastosowanie; ich jakos¢ 1 wiarygodnosé, o ile nie sg podtrzymywane technikami
automatycznymi, uzalezniona jest od ludzkich btedéw. Prawdopodobienstwo tych
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ostatnich rosnie na ogot wraz z dlugoscia dowodu. Zaleta wiasciwie uzytych metod
formalnych jest pewno$¢ ich rezultatow. Pewnos¢ ta moze jednak by¢ oslabiona, jesli
uwzglednimy fakt, ze postuguja sie¢ one abstrakcyjnym opisem rzeczywistego systemu.
Model stworzony do celow weryfikacyjnych zawiera z reguty znaczne uproszczenia i moze
nie uwzglednia¢ wielu istotnych aspektow systemu.

Zarzutem czgsto stawianym metodom formalnym jest niezrozumiato$¢ specyfikacji dla
inzynierow oprogramowania. Stad naturalna jest tendencja widoczna w narzedziach CASE
do specyfikacji oprogramowania za pomoca jezykow graficznych o $cisle zdefiniowane;j
sktadni. Na podstawie stworzonych specyfikacji budowany jest nastepnie model
semantyczny (najczesciej w postaci modulu wykonywalnego), ktorego zachowanie moze
by¢ obserwowane (podczas symulacji) lub weryfikowane. Proces generacji modelu
pozwala dodatkowo wykry¢ potencjalne niespdjnosci w specyfikacji.

1.1.3 Poprawnosé¢

Definicje poprawnosci dla programow sekwencyjnych pochodza od Floyda [Floyd 67].
Mowiac nieformalnie, program jest uwazany za poprawny jesli zatrzymuje sie i zwraca
wiasciwa odpowiedz.

Program S uwazany jest za czesSciowo poprawny, jesli uruchomiony dla danych
wejsciowych spelniajacych prewarunek P zatrzyma si¢ i obliczone dane bedag speinialy
postwarunek Q lub tez nie zatrzyma sie. Warunkiem dodatkowym catkowitej poprawnosci
jest zatrzymanie programu.

Systemy wspotbiezne wymagajg innych definicji poprawnosci, zwlaszcza, ze wiekszos¢ z
nich nigdy si¢ nie powinna zatrzymaé. W [Lamport 77] zaproponowano podzial wiasnosci
zwigzanych z poprawnosciag systemow wspdtbieznych na dwie podstawowe klasy:
bezpieczenstwa i Zywotnosci.

Wilasnosé bezpieczenstwa wyrazona jest nieformalnie jako ,nic zlego nie moze si¢
zdarzy¢”. Niepozadang sytuacja moze by¢, np.: blokowanie lub naruszenie zasady
wykluczania dla sekcji krytyczne;.

Wilasnosé zywotnosci opisuje zadanie, by po spelnieniu pewnego warunku w koncu
nastgpito pozadane zdarzenie, jak: zakonczone sukcesem zatrzymanie programu, uzyskanie
dostepu do zasobu lub aktywacja procesu sktadowego.

Wilasnosé czesciowej poprawnosci jest zaliczana do klasy bezpieczenstwa, poprawnosé
catkowita wymagajaca zakonczonego wlasciwag odpowiedzig zatrzymania programu nalezy
do klasy wiasnosci zywotnosci. Ich definicje przyjmuja elegancka posta¢ w logice
temporalne;.

1.1.4 Poprawnosé procesu projektowania

Przedmiotem zainteresowania wielu prac poswieconych systemom wspdtbieznym jest
poprawnos¢ procesu ich tworzenia. Czgsto stosowang metoda tworzenia systemow, zgodng
modelem kaskadowym, jest stopniowe uscislanie (ang. stepwise refinement) [Wirth 71].
Proces projektowania rozpoczyna si¢ od wstepnej definicji systemu Sy nazywanego jego
specyfikacja. Jest ona opisem najbardziej abstrakcyjnym, pomijajacym nieistotne szczegdty
jego zachowania. Specyfikacja pozostawia do pozniejszego rozstrzygniecia wiele
elementow, ktére sg ustalane w wyniku decyzji projektowych.

Poszczegdlne etapy projektowania systemu owocuja kolejno powstajagcymi specyfikacjami.
Sktadaja si¢ one na ciag: Sop > S| > S —>...—> Sy
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W kazdym etapie realizowane jest przejscie pomiedzy specyfikacjami Si; i S; . W jego
wyniku dochodzi do uscislenia specyfikacji Si.; poprzez dodanie kolejnych szczegotow i
podjecie decyzji projektowych o sposobie implementacji wybranych elementéw
specyfikacji wejsciowej. Wynikiem ostatniego etapu jest stworzenie implementacji systemu
Sh-

Ogodlnie, mozna rozwazy¢ dwa rodzaje decyzji, ktére sa podejmowane podczas przejscia
pomiedzy specyfikacjami. Cze$¢ decyzji moze dodawaé informacje o tym co system
powinien robié, uscislajac w ten sposob cel dzialania systemu. (Zazwyczaj podejmowane
sg one w fazie analizy wymagan.) Innego typu decyzje ustalaja jak system powinien
implementowa¢ wymagane funkcje.

Dla etapow projektowania, w ktorych uscislenie nastepuje poprzez podjecie decyzji jak
system powinien realizowa¢ wymagania opisy wejsciowe 1 wyjSciowe nazywane sg czesto
specyfikacjg 1 implementacjg. Gtownym celem formalnych teorii opisujacych systemy
wspotbiezne jest dowodzenia poprawnosci przejScia pomiedzy specyfikacja Si i1
implementacja S;. Stad czesto uscislanie traktowane jest jako dowolna transformacja
specyfikacji, ktora zgodnie z przyjetymi kryteriami moze zosta¢ uznana za poprawna.

Relacje poprawnosciowe opisujace zaleznosci pomiedzy specyfikacja i implementacja
mozna najogdlniej scharakteryzowa¢ jako relacje rownowaznosci 1 czesciowego
uporzadkowania [Glabbeek 90, GG 98]. Odpowiadaja one dwoém sytuacjom:

e Mimo, ze opis implementacji S; zawiera znacznie wiecej dodatkowych szczegotow
dotyczacych jej zachowania (akcji, zmiennych, instrukcji) moga by¢ one traktowane
jako wewnetrzne i nieobserwowalne. Po ich abstrakeji (ukryciu) specyfikacje Si.; oraz S;
moga by¢ uznane za rownowazne (w ramach pewnego modelu nadajacego semantyke
specyfikacjom).

e Tworzac opis implementacji S; dokonano ustalen, ktére byly pozostawione jako
alternatywy do rozstrzygniecia w dalszych fazach rozwoju systemu. Z tego powodu
specyfikacje Si.; 1 S; nie moga by¢ traktowane jako rownowazne. Stosowna relacja
pomiedzy klasami systemow opisanymi przez specyfikacje jest relacja czesciowego
porzadku okreslajaca warunki, kiedy system S; moze by¢ uznany za poprawng
implementacja specyfikacji Sj.;.

Relacje réwnowaznosci pomigdzy systemami budowane sa najczesciej wokot zaleznosci
pomiedzy zbiorami obliczen systemu (Sciezek) lub relacji bisymulacji [Milner 89]. Sa one
krétko scharakteryzowana w nastepnym rozdziale pracy.

Relacje czesciowego uporzadkowania definiowane s3 roznie, w zalezno$ci od przyjetej
metody formalnej. Obejmuja one takie relacje jak symulacja i uscislanie [KMP 94],
zgodno$¢ z wymaganiami wyrazonymi jako predykaty [Hoare 85], formuty logiki
temporalnej [Pnueli 77; MP 80], poprawnos¢ wzgledna [Szmuc 89b].

Jak mozna zauwazy¢, zaleta poprawnosci rozpatrywanej jako rownowaznos¢ specyfikacji
jest ten sam jezyk uzyty do opisu specyfikacji i implementacji. Cechy tej nie maja
pozostale formalizmy. Wyjatkiem sg algebraiczne metody poprawnosci wzglednej.

1.2 Motywacje

Inspiracja do podjecia badan bedacych przedmiotem tej rozprawy byly prace nad
zastosowaniem algebraicznych metod poprawnosci wzglednej [Szmuc 88, 89a, 89b, 91, 92,
93, 97a, 97b] do weryfikacji systemdéw opisanych jezykiem LACATRE [Schwarz 92;
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MSSS 94; SS 97c]. Systemy te zazwyczaj byly modelowane w postaci zbioru
komunikujacych si¢ maszyn skonczenie stanowych [SS 94, 95a, 95b, 96; 97a, 97b;
SSSS 94, 96].

W algebraicznych metodach poprawnosci wzglednej przedmiotem weryfikacji jest
sekwencyjny opis systemu wspotbieznego w postaci procesu Pawlaka [Pawlak 69]. Proces
ten definiowany jest jako relacyjna struktura z wyodrebnionym zbiorem stanow
poczatkowych i koncowych. Stany procesu w zaleznosci od interpretacji moga odpowiadaé
wektorom etykiet instrukcji i warto$ciom zmiennych.

Wymagania stawiane badanemu systemowi definiowane sg réwniez w postaci procesu
sekwencyjnego; nazywany jest on procesem kryterialnym.

Proces kryterialny i weryfikowany moga by¢ traktowane jako specyfikacja Si.; oraz
implementacja S; etapu uscislania. Odwzorowanie pomigdzy tymi dwiema warstwami
zdefiniowane jest w postaci relacji taczacej wybrane, tzw. charakterystyczne stany procesu
weryfikowanego ze stanami procesu kryterialnego.

W ujeciu nieformalnym, relacja poprawnosci pomiedzy dwoma specyfikacjami opiera si¢
na wymaganiu, aby stany charakterystyczne w procesie weryfikowanym byly osiggane w
kolejnosci zgodnej ze strukturg przejs¢ procesu kryterialnego.

1.2.1 Wybor akcji jako dziedziny analizy

Algebraiczne metody badania poprawnosci (patrz podrozdzial 2.6) definiuja model
poprawnosci oparty na asocjacji w dziedzinie stanéw. Alternatywna podstawa do
formutowania zagadnienia poprawnosci jest oparcie si¢ na akcjach, ktdore moga by¢
utozsamiane z przej$ciami w procesie.

Pojecie akcji wystepuje w wielu specyfikacjach, zwlaszcza opartych na dekompozycji
funkcjonalnej. Moga one przybiera¢ nieco inne nazwy, np.: funkcja, proces transformujacy
dane, metoda. Przy opisie aspektow funkcjonalnych aplikacji w sposéb naturalny
przyjmuje sie, ze na dang akcje skladajg sie inne akcje lub tez méwi sie o akcjach
polegajacych na przesylaniu komunikatéw, ktorych kolejnos¢ opisana jest pewnymi
scenariuszami.

Mozliwy jest oczywiscie opis procesu, w ktdrym poszczegdlnym  stanom
przyporzadkowane zostang symbole akcji (czy etykiety instrukcji). Takie rozwigzanie
widoczne byto w wielu przykladach zamieszczonych w pracy [Szmuc 89b]. Z punktu
widzenia modelowania zachowania programu istotne jest, czy tak utworzony stan nalezy
interpretowac jako fakt uzyskania gotowosci do wykonania akcji, jej] wykonywania czy tez
jej zakonczenia. Oparcie si¢ na jednym z powyzszych zatozen moze prowadzi¢ do roznych
modeli semantycznych systemu wspotbieznego.

Wybor akcji jako dziedziny analizy podyktowany byt przede wszystkim pragnieniem
ulatwienia specyfikacji wymagan odzwierciedlajacych zaleznosci wystepujace przy
dekompozycji funkcjonalnej. W wielu przypadkach specyfikacja wymagan oraz zaleznos¢
pomiedzy roznymi warstwami specyfikacji przybiera prostsza i bardziej ekspresywna
postac, jesli prowadzona jest dla akcji.

1.2.2 Model poprawnosci sformulowany bezposrednio dla systemu procesow

W ujeciu podstawowym weryfikacja systemu procesow wspotbieznych poprzedzona jest
faza tworzenia procesu stanowigcego sekwencyjny opis dziatania systemu. Proces ten
powstaje przez wykonanie z przeplotem wszystkich przej$¢ w procesach sktadowych.
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Doswiadczenia zebrane w trakcie prac nad zastosowaniem algebraicznych metod
poprawnosci wzglednej do weryfikacji oprogramowania wspolbieznego zadanego w
postaci zbioru komunikujacych si¢ maszyn skonczenie stanowych sklaniaja autora do
wniosku, ze wygodna z punktu widzenia formalnego modularno$¢ i podzial na etapy
weryfikacji (por. podrozdzial 2.6) sa w praktycznych zastosowaniach mato wygodne.

Alternatywnym rozwigzaniem jest sformulowanie modelu poprawnosci bezposrednio dla
systemu procesow 1 prowadzenie weryfikacji réwnolegle z budowa procesu
sekwencyjnego. Rezultaty prac opartych na takim podejsciu zaprezentowano w [SS 94;
SSSS 94; SS 95a, 95b].

Rozwigzanie to jest preferowane przez autora ze wzgledu na fakt, ze weryfikacja procesu
sekwencyjnego skonstruowanego na podstawie zbioru procesow wspodtbieznych daje
trudniejsze w interpretacji rezultaty dotyczace zrddet bledow. Struktura procesu
opisujacego zachowanie systemu na ogdt bardzo jest odlegta od struktur procesow
sktadowych.

7 punktu widzenia zastosowan oba podejscia sg w praktyce rownowazne. Jesli generacja
procesu sekwencyjnego jest mozliwa do przeprowadzenia w akceptowalnym czasie
i w ramach dostepnych zasobow, woéwczas potaczenie generacji z rownoczesng weryfikacja
jest rowniez mozliwe (na ogoél w czasie zwigkszonym w niewielkim stopniu).
Najwickszym problemem, ktory ogranicza w praktyce stosowalno$¢ narzedzi
automatycznej weryfikacji dla systemu procesow wspotbieznych jest zltozonos¢
obliczeniowa algorytmu generacji procesu sekwencyjnego opisujacego system bedacy
przedmiotem analizy.

7 tego wzgledu wszelkie (ewentualne) redukcje powinny zostaé przeprowadzone wczesniej
bezposrednio w procesach sktadowych. Mozliwos¢ ich przeprowadzenia uzalezniona jest
oczywiscie od znajomosci asocjacji pomiedzy specyfikacja weryfikowang a kryterialng i jej
postaci.

1.2.3 Instancje sterowania

Zastosowanie algebraicznych metod badania poprawnosci wzglednej dla procesow
wchodzacych w sktad systemow reagujacych na zdarzenia zewnetrzne lub przesylajacych
dane za posrednictwem buforow prowadzi do probleméw zwigzanych wiasciwym doborem
kryterium poprawnosci.

Wynikaja one z tego, ze proces kryterialny interpretowany jest w sposob nie pozwalajacy
na tatwy zapis wymagan dla systemow, w ktorych w wyniku otrzymanych z zewnatrz
zdarzen pojawiaja si¢ nowe instancje sterowania, a ich obstuga przeplatana jest z
przetwarzaniem instancji ,,zmagazynowanych” wewnatrz systemu w procesach
modelujacych bufory (kolejki komunikatéw lub semafory).

W  konsekwencji prowadzi to na ogét do malo czytelnych specyfikacji procesu
kryterialnego. Jego struktura staje si¢ bardzo skomplikowana i mato zwigzana z
rzeczywista $ciezka przetwarzania informacji. Jest to zjawisko bardzo niekorzystne z
punktu widzenia zastosowania w cyklu zycia oprogramowania, poniewaz uniemozliwia
bezposrednie przeksztalcenie wymagan w proces kryterialny, ale zmusza do tworzenia
sztucznego procesu bedacego pochodng wymagan i struktury przetwarzania zdefiniowanej
w kolejnej warstwie specyfikacji.
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1.2.4 Symetryczna postaé zagadnienia poprawnosci

W obecnosci rozszerzen w definicji procesu kryterialnego [Szmuc 93, 97a, 97b] oryginalne
metody weryfikacji poprawnosci wzglednej definiujg poprawnos¢ dla dwoch roznych
obiektéw. Utrudnia to prowadzenie wieloetapowej weryfikacji wymagan w ciggu
stopniowego uscislania, gdzie zaklada sie, ze specyfikacja danej warstwy stanowi
kryterium poprawnosci dla warstwy nastepne;.

Celowym wydaje si¢ dazenie do ujednolicenia postaci obiektéw modelujacych specyfikacje
weryfikowana i kryterialna.

Zalozenie, ze przedmiotem weryfikacji poprawnosci powinien by¢é system procesow
sktania do wniosku, ze réwnie ogdélny model powinien zosta¢ przyjety dla specyfikacji
kryterialne;j.

1.2.5 Zakres badan szczegélowych

Rozwazane w pracy rozwigzania sg metodologicznie bliskie zasadom konstrukcji modeli
oraz narzedzi weryfikacji zaproponowanych dla algebraicznych metod poprawnosci
wzglednej. Najbardziej istotng roznicg jest wybor podstawowego elementu opisu. Jak juz
wspomniano, nie sg nim stany lecz akcje.

Problem postawiony jest podobnie, jak w metodach poprawnosci wzglednej. Badane sg
relacje poprawnosciowe pomiedzy dwoma modelami specyfikacji: weryfikowanym oraz
kryterialnym.

Reprezentacja zachowania analizowanych specyfikacji jest cigg wektorow wykonanych
akcji. (Wektory te moga by¢ traktowane jako wielozbiory.) Wybdr opisu zachowania
wplywa na posta¢ konstruowanych modeli. Sg one definiowane jako zbior nieréwnosci i
réwnan liniowych.

Badanie istnienia relacji poprawnosciowych pomigdzy dwoma specyfikacjami wymaga
zdefiniowania odwzorowania przeksztalcajacego reprezentacje zachowania modelu
weryfikowanego w dziedzine zachowan modelu kryterialnego. Odwzorowanie to nazywane
jest w pracy funkcjq obserwacyji.

Rozwazane sg trzy typy funkcji obserwacji:
e homomorficzna (liniowa)

e nichomomorficzna

e warunkowa

Homomorficzna funkcja obserwacji przeksztatca akcje wystepujace w badanym systemie w
zbiory rownolegle wykonanych akcji. W ten sposob, podobnie jak w algebrach procesow,
reprezentacja zachowania bardziej szczegdlowego jest przeksztalcana w reprezentacje
bardziej abstrakcyjng, z ktorej usuwane sg nieistotne elementy (nieobserwowalne akcje)
przy zachowaniu ogdlnej struktury.

Specyfikacja niehomomorficznej funkcji obserwacji pozwala na wyrazenie wymagan
dotyczacych uscislania akcji, czyli zastepowania akcji traktowanych atomowo na danym
poziomie abstrakcji zbiorami akcji, ktore sktadaja si¢ na pewien proces. Dokonywane
obserwacje nie polegaja wylacznie na zmianie etykiet i ukrywaniu pojedynczych akcji
wystepujacych w modelu weryfikowanym, ale sg uzaleznione od historii wykonania.
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Warunkowa  funkcja obserwacji stosuje sie¢ do rozszerzonej postaci modelu
weryfikowanego uwzgledniajacej definicje danych. Posta¢ takich modeli jest na 0got mnie;j
obszerna 1 blizsza rzeczywistym jezykom specyfikacji. Prowadzone obserwacje pozwalaja
na rozroznienie akcji dokonywanych dla réznych wartosci zmiennych.

1.3 Cel pracy i teza

Omoéwione w poprzednim podrozdziale motywacje, jak réwniez doswiadczenia autora
sktaniajg do sformutowania nastgpujacego celu pracy:

1. Okreslenie i1 zbadanie modelu poprawnosci wzglednej oprogramowania
wspolbieznego, w ktorym zapis odwzorowania pomiedzy rzeczywistym i
wymaganym zachowaniem analizowane] specyfikacji wyrazony jest poprzez
funkcje obserwacji.

2. Analiza zastosowan trzech typéw funkcji obserwacji: homomorficznej,
niechomomorficznej (funkcji z pamigcig historii wykonania) oraz funkcji
obserwacji warunkowej dla algebraicznego modelu danych.

3. Opracowanie metod automatycznej analizy poprawnosci oprogramowania
wspolbieznego dla modelu opartego na funkcjach obserwacji, a nastepnie
wykonanie prototypowej implementacji algorytméw oraz przeprowadzenie
testow.

W wyniku przeprowadzonych badan formuluje si¢ nastepujaca tezg:

Zaproponowane modele poprawnosci wzglednej wykorzystujace rozne typy funkcji
obserwacji moga znalez¢ bezposrednie zastosowanie w fazach analizy wymagan i
projektowania oprogramowania wspotbieznego. Opracowane metody analizy
poprawnosci moga zosta¢ w efektywny sposob uzyte do przeprowadzenia petnej lub
czesciowej automatycznej weryfikacji.

Powyzsza teza jest nastepnie dowodzona w kolejnych rozdziatach niniejszej rozprawy.

1.4 Zawartos¢ pracy

Praca podzielona jest na dziewie¢ rozdzialdow (wliczajac w to biezacy rozdziat
wprowadzajacy oraz podsumowanie).

W rozdziale 2 zamieszczono przeglad literatury zwigzanej z modelowaniem systemow
wspotbieznych, réznymi metodami specyfikacji wymagan i ich dowodzenia lub
automatycznej weryfikacji.

Pierwszy z podrozdzialdéw poswigcony jest sieciom Petriego. Reprezentacja macierzowa
sieci Petriego jest bliska modelom stosowanym w pracy. Roéznica jest poziom
szczegotowosci. Modele formulowane w pracy utozsamiajg akcje z lukami sieci, a nie z
tranzycjami. Blizsze sa opisanym dalej specyfikacjom systeméw w postaci zbioru
synchronicznie komunikujacych si¢ maszyn skonczenie stanowych.

Kolejny fragment rozdzialu 2 poswiecony jest opierajacym si¢ na akcjach algebrom
procesow: CSP i CCS. Wiele z poje¢ definiowanych dla tych algebr mozna odnalez¢ w
dalszych rozdziatach pracy. Sciezkowy opis zachowania systeméw, bliski modelom
semantycznym CSP, jest czgsto wykorzystywany przy analizie przyktadéw obrazujacych
omawiane zagadnienia.
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Wymagania opisujace poprawnosé systemoéw wspotbieznych formulowane sg czesto z
uzyciem logiki temporalnej. Podejscie to jest przedstawione nieco szerzej (a zwlaszcza
metody automatycznej weryfikacji wlasnosci opisanych za pomocag liniowej logiki
temporalne;j).

Najobszerniejsza cze$¢ rozdzialu stanowi przeglad prac dotyczacych algebraicznych metod
badania poprawnosci wzglednej. Obejmuje on: definicje procesu, posta¢ zagadnienia
poprawnosci w postaci pary procesow weryfikowanego i kryterialnego oraz relacji
kryterialnej, definicje poje¢ poprawnosci czesciowej i catkowitej oraz metody dowodzenia
poprawnosci wykorzystujace konstrukcje procesu sprzezonego. Lektura tego podrozdziatu
pozwoli przy przejsciu do dalszych czesci pracy stwierdzi¢, jak poszczegdlne pojecia i
konstrukcje zostaly przeformulowane dla zmienionych modeli specyfikacji i postaci
zagadnienia poprawnosci.

Na zakonczenie omdwiono typowa postaé algorytmow automatycznej weryfikacji
(walidacji) opartych na przeszukiwaniu w glab drzewa stanéw procesu oraz metody
przeszukiwania czesciowego, w ktorych dazy si¢ do ograniczenia wptywu eksplozji standw
na jako$¢ analizy. Metody te nie sg bezposrednio stosowane w implementowanych
algorytmach; sa cytowane dla wskazania mozliwych kierunkoéw przysztego rozwoju.

Dalsze rozdzialy stanowig wlasciwy opis wlasnych prac autora.

Rozdzial 3 stanowi wprowadzenie do szczegdétowych zagadnien omawianych w pracy.
Pokazuje na wybranych przykladach idee specyfikacji wymagan z uzyciem funkcji
obserwacji i1 posta¢ zagadnienia poprawnosci. Definiuje homomorficzng (liniowa) i
nichomomorficzng funkcje obserwacji.

Rozdzial 4 omawia konstrukcje modelu liniowego dla procesu sekwencyjnego, sposob
odzwierciedlenia w modelu specyficznych zaleznosci wystepujacych w interpretacji
zachowania procesu kryterialnego dla algebraicznych metod poprawnosci wzglednej oraz
konstrukcje modelu opisujacego system synchronicznie komunikujgcych sie procesow.
Zwlaszcza ten ostatni model jest Uznany w pracy za najbardziej interesujacy (jako
stosowny do opisu zbioru komunikujacych si¢ maszyn skonczenie stanowych). Opisane sg
zasady modelowania pozwalajace na rozroznienie pomiedzy blokowaniem i poprawnym
zakonczeniem dziatania (osiggnieciem stanu koncowego).

Dalej wprowadzone sa pojecia rozwigzania odpowiadajacego wektorowi (wielozbiorowi)
wykonanych akcji oraz dualne pojecie stanu modelu. Nastepnie omdéwione sg zasady
wykonania modelu przez wykonanie ciggu przejs¢ elementarnych odpowiadajacych jednej
lub dwu synchronizowanym akcjom. Wykonanie modelu opiera si¢ na przeplocie; jako
nastepne przejscie wybierane jest w sposob niedeterministyczny jedno sposréd kilku
przejs¢ dopuszezalnych w danym stanie.

W rozdziale omowiono takze zbieznosé rozwazanych modeli z sieciami Petriego.

Rozdzial 5 koncentruje si¢ na liniowej (homomorficznej) funkcji obserwacji. Definiuje on
poprawnos$¢ wzgledng ciggu rozwigzan (jako reprezentacji zachowania systemu),
poprawnos¢ czesciowa (definiowana jako poprawnosé wszystkich ciggdw rozwigzan) oraz
poprawnos$¢ catkowita. W przypadku poprawnosci catkowitej warunki zaostrzane sg o
konieczno$¢ dokonania obserwacji wszystkich akcji specyfikacji kryterialnej oraz o brak
dywergencji. (Pojecie dywergencji zapozyczone zostato z formalizmu CSP.)

Pomocniczymi pojeciami, ktore moga byé stosowane przy badaniu wlasnosci systemow sa
pojecia: poprawnosci potencjalnej i spdjnosci wymagan.
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Formalng konstrukcja shuzaca dowodzeniu poprawnosci jest, podobnie jak dla
algebraicznych metod poprawnosci wzglednej, proces sprzezony. Jego definicja
dostosowana jest do postaci rozwazanych modeli. Podane twierdzenia uzasadniaja
zastosowanie procesu sprzezonego w weryfikacji poprawnosci.

Rozdzial 6 omawia zagadnienia zwigzane z nichomomorficzng obserwacji. Przedstawia on
zmodyfikowang definicje poprawnosci wzglednej ciggu rozwigzan (ktéra jest podstawowa
dla dalszych definicji poprawnosci czesciowej i catkowitej).

Niehomomorficzna funkcja obserwacji przeksztalca zbiory akcji wystepujace w modelu
weryfikowanym w akcje modelu kryterialnego. Konstruujac definicje poprawnosci
wzglednej ciaggu rozwigzan przyjeto zatozenie, ze atomowos$¢ akcji modelu kryterialnego
przenosi si¢ na rozlagczno$¢ czasowa odpowiadajacych im zbioréow akcji modelu
weryfikowanego. (Czyli, ze aktywno$¢ podprocesow specyfikacji weryfikowanej, ktore
odwzorowywane s3 w kolejne akcje kryterialne nie moze si¢ przeplataé w modelu
semantycznym opartym na przeplocie.)

Formalnie wymaganie to opisane jest przez dwa pojecia: odwrotnej dopuszczalnosci i
lokalnej osiggalnosci. Odwrotna dopuszczalnosé jest wlasnoscig tatwa do sprawdzenia.
Konstrukcja stuzaca badaniu lokalnej osiagalnosci (ktéra musi uwzgledniaé¢ informacje o
historii wykonania) stuzy macierz lokalnej osiggalnosci.

Macierz lokalnej osiggalnosci rozszerza stan procesu sprzezonego konstruowanego dla
nichomomorficznej funkcji obserwacji. Podobnie jak dla funkcji liniowej podano
twierdzenia uzasadniajace takg wtasnie konstrukcje.

W rozdziale 7 przedstawiono trzy przyktady zastosowan: system pieciu filozofow,
protokot z bitem potwierdzenia oraz mniej akademicki przyktad specyfikacji bankomatu.
Kazdy z przedstawionych systeméw analizowany byl z wuzyciem prototypowego
oprogramowania implementujacego opisane w pracy algorytmy.

Rozdzial 8 zawiera opis zmodyfikowanego modelu specyfikacji weryfikowanej
uwzgledniajacego definicje danych. Model ten odpowiada popularnym rozszerzeniom dla
maszyn skonczenie stanowych. Rozwazane typy danych to: zmienne wyliczeniowe,
licznikowe oraz kolejki komunikatow.

Dla tak zdefiniowanego modelu definiowana jest warunkowa funkcja obserwacji. Istotnym
jej elementem jest sktadowa nazywana funkcjq ekspansji. Jej zadaniem jest rozroznienie
pomiedzy akcjami wykonywanymi dla réznych wartosci zmiennych. Rozrdznienie to
zapisywane jest w sposob ogoélny — w postaci predykatow, ktédrych argumentami sg
wartosci zmiennych. Funkcja ekspansji rozszerza pierwotng przestrzen rozwigzan
specyfikacji weryfikowane] przeksztalcajac ja w przestrzen akcji, ktére sa dalej poddane
bezposrednio obserwacji za pomoca liniowej lub nichomomorficznej funkcji obserwacji.

W przedstawionej wersji postaé¢ zagadnienia jest niesymetryczna — definicje danych nie
moga wystapi¢ w modelu kryterialnym. W dalszej czesci rozdziatu przedstawiono
konstrukcje zmodyfikowanego procesu sprzezonego stosujacego sie do rozwazanego
zagadnienia.

Rozdzial 9 zawiera krotkie podsumowanie.

W dodatkach A, B i C podano algorytmy: badania spojnosci wymagan oraz weryfikacji dla
liniowej i niehomomorficznej funkcji obserwacji.
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2. Przeglad modeli oraz metod specyfikacji i weryfikacji
poprawnosci systemow wspolbieznych

2.1 Sieci Petriego

Sieci Petriego sg bardzo rozpowszechnionym narzedziem opisu systemow. Umozliwiaja
one modelowanie takich wlasnosci jak: wspolbiezno$¢, niedeterminizm, przeptywy
danych, reakcja na asynchroniczne pojawiajace si¢ zdarzenia, rozproszenie elementow.
W ciggu trzydziestu kilku lat powstalo wiele réznych definicji sieci Petriego, czgsto
ukierunkowanych na wygodne modelowanie réznych aspektow zachowania systemow.

Charakterystyczng cechg wspolna wszystkich modeli jest to, ze rownorzednymi
elementami opisu sg zar6wno stany systemu, jak i akcje (nazywane tu tranzycjami).

Literatura dotyczaca sieci Petriego jest bardzo bogata. Przeglad réznych typoéw sieci mozna
znalez¢ w [Reisg 85; Murata 89].

Podstawowymi modelami sieci sa:

e sieci warunkow i zdarzen (sieci C/E)

e sieci miejsc i tranzycji (sieci PT)

e sieci kolorowe [Jensen 91, 95-96; Sacha 95]

sieci obiektowe [Lakos 94, 95]

e sieci czasowe [GMMP 91; Jensen 95-96; Sacha 95].

Modelem, ktory byl przedmiotem najwiekszej liczby prac sa sieci miejsc i tranzycji.
Zostanie on krotko omowiony ze wzgledu na to, Ze stosowany w pracy model specyfikacji
jest mu dos¢ bliski.

2.1.1 Definicja

Sie¢ Petriego jest dwudzielnym grafem skierowanym, ktorego wierzchotki naleza do
dwodch zbiordw: miejsc 1 tranzycji. Luki moga laczy¢ wylacznie miejsca z tranzycjami i
tranzycje z miejscami.

Stan systemu opisanego przez sie¢ nazywany jest znakowaniem. Jest to funkcja, ktora
przydziela miejscom wartosci nieujemne. Ze wzgledu na symbolike graficzng wartosci te
nazywane s3 zetonami. Zetony moga by¢ traktowane jak abstrakcyjne obiekty modelujace
spetnienie warunkow logicznych, obecnos¢ obliczonych danych okreslonego typu, stan
sterowania procesow skladowych, warunki synchronizacji. Znakowanie oznaczane jest
przez M. Jest ono wektorem liczb catkowitych nieujemnych o wymiarze rownym liczbie
miejsc. Przez M(p) oznaczali bedziemy liczbe zetonow w miejscu p.

Lukom moga by¢ przypisane wagi. Dla modeli wielu systemow (zwlaszcza opisanych
warunki logicznymi) wagi nie wystepuja — domyslnie przyjmujemy, ze majg one wartos¢
1.

Tranzycje moga by¢ utozsamiane ze wystgpieniem zdarzenia, wykonaniem instrukcji,
transformacja danych, dokonaniem przeksztalcenia warunkéw logicznych, uruchomieniem
mechanizmu synchronizacji.
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Def. 2-1 Sieé Petriego
Sie¢ Petriego zdefiniowana jest jako krotka PN = ( P, T, F, W, M,), gdzie:

P jest skoficzonym zbiorem miejsc,

T jest skonczonym zbiorem tranzycji,

Fc(PxT)u(TxP)jest skonczonym zbiorem tukow,

W F — N jest funkcja przydzielajaca tukom wagi,

My : P — N U {0} jest znakowaniem poczatkowym.

Przez N = (P,T,F,W) oznaczana jest czesto sie¢ bez okreslonego znakowania
poczatkowego. Przez (N, My) sie¢ z ustalonym znakowaniem poczatkowym.

|

Czesto spotykany wariant definicji sieci pomija funkcje W (jej domyslne wartosci wynosza
1) lub nadaje ograniczenie na maksymalng liczb¢ zetonéw dopuszczalnych w danym
miejscu.

Wykonanie (odpalenie) tranzycji jest zmiang stanu sieci (znakowania) polegajaca na
usunieciu zetondOw z miejsc wejsciowych i wprowadzenie nowych zetondéw do miejsc
wyjsciowych. Liczba usuwanych i dodawanych zetonéw okreslona jest przez wagi lukow.
Dana tranzycja t usuwa W( p, t ) zetonow z miejsc wejsciowych i dodaje W( ¢, p ) zetonow
do miejsc wyjsciowych.

Odpalenie tranzycji nie moze prowadzi¢ do znakowan ujemnych. Stad tranzycja ¢ jest
dopuszczalna, jesli liczba zetonéw w miejscu wejsciowym p spetlnia M(p) > W(t, p ).

Zbidr dopuszczalnych tranzycji dla danego znakowania moze zawieraé wigcej niz jeden
element. W ten sposob sie¢ Petriego moze opisywaé niedeterminizm modelowanego
systemu.

2.1.2 WlasnoSci sieci

Wiekszos¢ dynamicznych wiasnosci sieci definiuje si¢ poprzez wiasnosci znakowan
osiggalnych ze znakowania poczatkowego M, w wyniku wykonania ciggow tranzycji

p={1t,tr.., tiy ...).

Tutaj przytoczone zostang wtasnosci najbardziej typowe:
e osiggalnos¢ znakowania,

e ograniczonos¢ i bezpieczenstwo,

e 7ywotnos¢.

Szerszy przeglad i literature odnoszaca sie do poszczegdlnych wlasnosci znalezé mozna w
[Murata 89].

Osiagalnosé

Znakowanie M, jest osiagalne z M, jezeli istnieje ciag tranzycji p =1y, f,..., ly), ktory
przeprowadza znakowanie M, w M,. Zbior wszystkich znakowan osiaggalnych z M,
oznaczany jest jako R(N, Mp). Zbior wszystkich ciggéw tranzycji dopuszczalnych
oznaczany jest jako L(N , My)

Problem czy M, € R(N,M,) jest rozstrzygalny. Problem rownosci sieci, czyli czy
L(N , My) = L(N’ , My’) jest w og6lnym przypadku nierozstrzygalny.
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Ograniczonos$é i bezpieczehstwo

Sie¢ nazywana jest ograniczona, jezeli
dkeN.YMeRN,My).Vp.Mp)<k.
Sie¢ nazywana jest bezpieczna, jezeli k= 1.

Miejsca w sieci Petriego czesto opisuja bufory sktadujace obliczane dane, posrednie
magazyny wyrobow dla procesu produkcyjnego, itp. W rzeczywistych systemach sa one
zawsze ograniczone. Wlasno$¢ ograniczonosci lub bezpieczenstwa gwarantuje, ze nie
dojdzie do niekorzystnej sytuacji, jak przekroczenie rozmiarow bufora.

Zywotnos¢

Zywotno$é opisuje brak blokowania w systemie. Sie¢ jest zywa, jesli dla kazdego
znakowania ze zbioru R(N , My) istnieje dopuszczalna tranzycja.

Dla systemow wspotbieznych zywotnos$¢ jest czesto rozwazana jako wlasnos$¢ tranzycji.
Tranzycja t jest martwa, jesli nie moze nigdy zosta¢ odpalona, tranzycja ¢ jest potencjalnie
wykonywalna, jesli istnieje ciag p € L(N , My) zawierajacy te tranzycje.

Tranzycja jest zywa, jesli jest potencjalnie wykonywalna dla kazdego znakowania
osiggalnego z M.

2.1.3 Reprezentacja macierzowa sieci Petriego

Wiele wlasnosci sieci Petriego bada si¢ z wykorzystaniem ich macierzowej reprezentacji
[Murata 89]. Macierzowa reprezentacja pozwala na przejrzyste sformutowanie warunkéw
osiggalnosci oraz na dowodzenie wlasnosci strukturalnych opisanych przez niezmienniki
dotyczace miejsc i przejs¢ [Reisg 85].

Jak kazdy graf, sie¢ Petriego moze zosta¢ opisana za pomocag macierzy incydencji
[Deo 74]. Ze wzgledu na strukture potaczen macierz incydencji 4 sieci nie jest macierza
kwadratowa lecz macierza o rozmiarach | P | x | T'|. Kazdy z elementéw macierzy A(p , t)
opisuje zmiange liczby Zetondw w miejscu p w wyniku wykonania tranzycji 7. Stad element
A(p , t) moze by¢ obliczony na podstawie funkcji W wag tukoéw jako

A, =A@, 1) —A(p, 1), gdzie

W(p,t)jezeli (p,t) e F
Ap .1y = {prp
_ W, p)jezeli (t,p) e F
Ap.1) = {0 W.p.p

Ciag tranzycji p, prowadzacy ze znakowania My do M, zapisany jest w modelu liniowym
jako wektor u,, ktérego i—ta skladowa odpowiada liczbie wykonanych tranzycji # w

ciagu p.
Stad otrzymujemy réwnanie stanu sieci Petriego postaci:
Mn = MO + A un .

Rozwazane w dalszych czesciach pracy modele specytfikacji sa formutowane wylaczanie
jako modele liniowoalgebraiczne. Jak bedzie pokazane, sa one sprowadzalne do postaci
macierzowej sieci Petriego
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2.1.4 Grafy znakowan osiagalnych i grafy pokrycia

Podstawowe wtasnosci dynamiczne sieci moga by¢ badane przez konstrukcje grafow
znakowan osiagalnych lub graféw pokrycia. Graf znakowan osiggalnych I = (H , P) jest
grafem skierowanym, ktorego wierzchotkom ze zbioru H przypisane sa osiagalne
znakowania, natomiast tukom ze zbioru P tranzycje. Kazdy wierzchotek, ktéremu
odpowiada znakowanie M polaczony jest k tukami z nastgpnymi znakowaniami
osiggalnymi, gdzie £ jest liczbg tranzycji dopuszczalnych dla znakowania M.

W ogélnym przypadku grafy znakowan osiggalnych sa nieskonczone. Rozwazmy
znakowanie M 1 cigg tranzycji p przeprowadzajacy M w znakowanie osiagalne M’
spetniajace M’ > M. Oznaczmy AM = M’ - M. Wykonanie ciggu p dla znakowania M’
spowoduje osiagniecie znakowania M’ = M’ + AM. Jezeli istnieje miejsce p, dla ktorego
AM(p) > 0, woéwcezas w wyniku wykonania kolejnych ciggdéw tranzycji p liczba zetonow w
miejscu p bedzie rosta nieograniczenie. Za kazdym razem wszystkie tranzycje ciagu p beda
dopuszczalne.

Graf pokrycia jest skoniczonym grafem reprezentujacym zbidr znakowan osiagalnych. Jego
wierzchotkom przypisane sag wektory znakowan, ktorych elementy przyjmuja wartosci ze
zbioru N U {0} U {»}, gdzie o jest symbolem nieograniczonej wartosci.

Rozszerzona algebra liczb catkowitych dla symbolu o jest nastepujaca:
otn=0,0-n=0,n<o, gdzien € C.

W [Murata 89] mozna znalez¢ szczegdtowy algorytm tworzenia grafu pokrycia. Dowdd
jego skonczonosci zamieszezony jest w [Reisg 85].

Dowolne znakowanie przypisane wezlom grafu pokrycia jest albo znakowaniem
osiggalnym, jesli nie zawiera symbolu ®, albo pokrywa znakowanie osiggalne, czyli na
pozycjach oznaczonych symbolem ®» moga pojawiac si¢ dowolnie duze wartosci.

Konstrukcja grafu pokrycia dla danej sieci moze byé niejednoznaczna. Dwém réznym
sieciom o réznej strukturze i réznym zachowaniu moze by¢ przypisany ten sam graf
pokrycia [Reisg 85].

Konstrukcja grafu pokrycia pozwala na rozstrzyganie o skonczonosci zbioru znakowan
osiggalnych, wlasnosciach bezpieczenstwa (ograniczonosci sieci) oraz czgsSciowo o
wiasnosciach opisujacych zywotnos¢.

2.2 Komunikujace si¢ maszyny skonczenie-stanowe

W podrozdziale zostanie omdéwiony model komunikujacych sie maszyn skonczenie-
stanowych. Opisana w dalszych czesciach pracy specyfikacja bedaca przedmiotem
weryfikacji poprawnosci jest najczesciej reprezentacja zbioru synchronicznie
komunikujacych sie maszyn.

Maszyny skonczenie-stanowe stanowia jeden z najstarszych 1 najbardziej
rozpowszechnionych modeli. W wielu metodach specyfikacji wymagan i projektowania
oprogramowania sg one uzywane jako jeden z elementow opisu dynamicznych wtasnosci
systemow. Czesto sg one uzupetnieniem dla metod skupiajacych si¢ na opisach zwigzkow
strukturalnych pomiedzy przetwarzanymi danymi i realizujagcych to przetwarzanie
elementach specyfikacji.

Typowym przyktadem sg metody analizy strukturalnej [WM 85; Yourdon 88; Perez 90],
gdzie za pomoca maszyn skonczenie stanowych opisywane sa dynamiczne wilasnosci
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procesow (tzw. procesy sterujace). Podobnie w metodach obiektowych [CY 1990,
Booch 94] maszyny skonczenie stanowe opisuja diagramy stanow obiektow. Rozszerzona
definicja maszyn skonczenie stanowych w ujeciu Harela [Harel 88] jest elementem metody
UML [FS 97].

Rozmaitos$¢ zastosowan pocigga za soba roznorodnos¢ definicji. Ich wspolng cecha jest to,
ze system scharakteryzowany jest przez skonczony zbior standw. Przejscie pomigdzy
stanami jest zazwyczaj mozliwe w wyniku pojawienia si¢ zdarzenia wejsSciowego
(otrzymania bodzca). Rownoczesnie przy przejSciu moze byé generowane zdarzenie
wyjsciowe.

Typowa definicja maszyny skonczenie stanowej [BH 93] jest nastepujaca:

FSM = (S, S0, 1, 0, Fs, Fo ), gdzie:

e §jest skonczonym zbiorem stanow;

e 59 € Sjest stanem poczatkowym;

e [jest skonczonym zbiorem zdarzen wejsciowych;

e O jest skonczonym zbiorem zdarzen wyjsciowych;

o Fs:SxI— S jest funkcja okreslajaca nastepny stan na podstawie aktualnego stanu i
oraz zdarzenia wejsciowego;

o Fo:SxI—> Ou {e} jest funkcja okreslajaca generowane zdarzenie wyjsciowe przy
przejsciu pomiedzy stanami; przez € oznaczane jest zdarzenie puste.

Zdefiniowana w powyzszy sposoéb maszyna zawsze zmienia stan pod wptywem bodzca
(zdarzenia wejsciowego) przechodzac w jednoznacznie zdefiniowany stan nastepny.

7 punktu widzenia wielu zastosowan tego typu definicja jest zbyt staba, poniewaz nie
pozwala na modelowanie systemdéw dokonujacych przej$¢ spontanicznych i nie pozwala na
modelowanie niedeterminizmu. Alternatywng postacig jest definicja oparta na relacji
przejscia:

FSM=(S, so, I, O, T), gdzie

TcSx(Iu{e})xSx(0uU{e})

Maszyna zdefiniowana relacyjnie moze wykonywaé przejscia spontaniczne, jesli do

dziedziny relacji T nalezy para (si,€) oraz moze modelowaé niedeterminizm, jezeli
| T((si, iny)) | > 1.

Element relacji nazywany jest czesto regula przejscia. Zdarzenia wejsciowe i wyjsciowe sg
zdefiniowane abstrakcyjnie. W zaleznosci od modelu, zdarzenie wejsciowe moze by¢
interpretowane jako spelnienie pewnego warunku logicznego, natomiast zdarzenie
wyjsciowe jako wykonanie pewnej operacji (rozkazu). Stad element relacji przejscia moze
by¢ traktowany jako rozkaz dozorowany, a wykonanie maszyny podobne jest dzialania
niedetrministycznej konstrukeji do-od [Dijkstra 76].

Specyfikacje systemow najczesciej nie sg formutlowane w postaci izolowanej maszyny
skonczenie stanowej, lecz jako zbidr maszyn sprzezonych wejsciami i wyjsciami. Stanowig
one zbidr komunikujacych sie maszyn.

Zazwyczaj rozwazane sa dwa zasadniczo odmienne modele komunikacji pomigdzy
maszynami:

e sprzezenie synchroniczne,
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e sprzezenie asynchroniczne.
2.2.1 Synchroniczny model komunikacji

W synchronicznym modelu komunikacji zdarzenia wyjsciowe maszyny pelniacej role
nadawcy odwzorowywane sa bezposrednio na zdarzenia wejsciowe odbiorcy. Dwie
komunikujace si¢ maszyny moga wykonywaé przejscia niezaleznie od siebie z wyjatkiem
przejs¢, kiedy bezposrednio sie komunikuja.

Rozwazmy dwie maszyny FSM;=(Si,so1, 5, O, T1) 1 FSMy=(S2, so2, b, O, T2).
Zalézmy, ze istnieje relacja ¢1» < O; x I, opisujaca komunikacje pomiedzy maszynami.

Maszyna FSM; pekliaca role nadawcy moze wykonaé¢ przejscie ((sii, ®).( s1j, out)) € Ty
tylko wtedy, kiedy maszyna FSM, pelnigca nadawcy znajduje sie w stanie sy takim, ze
((s1i, in),(s1j,® )) € T oraz spelnione jest (out, in) € 12.

Model komunikacji podobny jest wiec do mechanizmu spotkan w jezyku Ada [Barnes 84].
Mimo, ze nie odnoszacy si¢ jawnie do maszyn skonczenie stanowych, powyzszy model
komunikacji uzywany jest w CCS [Milner 89] i CSP [Hoare 85]. Elementami relacji ¢;2 sa
pary akcji, ktérym przypisano etykiety i koetyekiety postaci (com,com) dla CCS lub
(com!, com?) dla CSP. Zwlaszcza ten drugi sposob zapisu jest preferowany przy

definiowaniu sygnatow wejsciowych 1 wyjsciowych dla maszyn skonczenie stanowych.
Spotka¢ go mozna miedzy innymi w [Holzmann 91] oraz [Shaw 92, 94].

2.2.2 Asynchroniczny model komunikacji

W synchronicznym modelu komunikacji zdarzenia wyjsciowe generowane przez nadawce
sa natychmiast konsumowane przez maszyne pelnigca role odbiorcy. W przypadku
komunikacji asynchronicznej maja one bardziej trwaly charakter. Przesylane zdarzenia
zazwyczaj nazywane sa komunikatami. Model zbioru komunikujacych si¢ maszyn zaklada,
7e s3 one polaczone kolejkami komunikatow o skonczonej lub nieskonczonej pojemnosci
dzialajagcymi w trybie FIFO. Kolejki komunikatéw nazywane sg takze kanatami. Nadawca
moze wygenerowa¢ komunikat wyjsciowy niezaleznie od odbiorcy i umiesci¢ go w jego
kolejce wejsciowej. Odbiorca odbiera komunikaty w takiej kolejnosci, w jakiej zostaly
umieszczone w kolejce.

Model asynchronicznej komunikacji jest chetnie uzywany w przypadku modelowania
protokotéw komputerowych. Typowym przyktadem zastosowan jest jezyk SDL [RS 82;
SSR 89; BH 93], ktoéry definiuje system jako zbior komunikujacych sie procesow
opisanych przez maszyny skonczenie stanowe. Podobnie modelowany jest system w
przypadku jezyka Promela [Holzmann 91]. Z tej ostatniej pracy zaczerpniete zostaly
ponizsze definicje:

Def. 2-2 Kolejka komunikatéw

Kolejka komunikatéw MQ jest trojka postact MO =(V, N, C), gdzie V — jest zbiorem
komunikatéw (stlownikiem), N — maksymalng liczba komunikatow w kolejce, C —
zwartoscia kolejki, czyli co najwyzej N—elementowym ciggiem elementow z V.

Niech M bedzie dowolnym zbiorem kolejek komunikatow. Zakladamy, ze dla dwoch
dowolnych kolejek ich zbiory komunikatow sa rozlaczne. Przez C)oznaczany bedzie j-ty

element i—tej kolejki, przez | C'| liczbe elementow kolejki.
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Zaktadajac, ze kolejkom przydzielone sg numery od 1 do | M|, alfabet calego systemu
M|

zdefiniowany jest jako: V' = U V™o {e}, gdzie V" oznacza stownik m-tej kolejki.

m=1

Def. 2-3 Maszyna skonczenie stanowa

Maszyna skonczenie stanowa FSM zdefiniowana jest jako FSM = (S, so, M, A, T'), gdzie

e §jest skonczonym zbiorem stanow;

e 59 € Sjest stanem poczatkowym

e M jest zbiorem kolejek komunikatow

e A jest zbiorem akcji obejmujacym akcje wejsciowe, wyjsciowe i akcje wewnetrzng (g);
e Tjestrelacjg przejscia: T Sx (VU {g}) x S

|

Argumentami relacji przejscia sa pary postaci (s , act), gdzie s jest stanem, natomiast act
jest akcja. Rozrozniamy trzy rodzaje akcji: wewnetrzne (oznaczane przez € ) wejsciowe
zwigzang z odebraniem komunikatu oraz wyj$ciowe zwigzang z wystaniem komunikatu.

W przypadku, kiedy (s,¢€) nalezy do dziedziny relacji 7 mozliwe jest dokonanie
spontanicznego przejscia.

Systemem komunikujacych si¢ maszyn nazywana jest para ({ FiSM "L M), gdzie
{ FSM"} jest zbiorem maszyn, M jest suma wszystkich zbioréw kolejek komunikatow
elementow sktadowych.

Algorytm wykonania systemu jest nastepujacy

Zatézmy, ze | { FSM h | = p; niech s' oznacza stan i—te] maszyny.

1. Dla 1<i < pinicjuj: s’ =5, orazdla 1<i<| M| podstaw: C'=()

2. Wybierz dowolna maszyne i oraz regute przejécia 7", taka ze
T'(s',a) # D 1akcja a jest wykonalna

3. Jesli brak takiej reguty — STOP

4. Wykonaj akcje a i przejdz do 2.

Dla danej akeji a niech m(a) oznacza przesylany komunikat, d(a) kolejke komunikatow, na
ktorej wykonywane sa operacje.

Dana akcja a uznana jest za wykonalng w stanie s', jezeli:
e jest akcja wewnetrzng, wowczas a = € ;

e jest akcjg wejsciowa i zachodzi m(a) = G

e jest akcja wyjsciowa i zachodzi |C¥“)|< N/

W wyniku wykonania akcji wejsciowe] pierwszy element ciggu komunikatow w kolejce
jest usuwany, w wyniku wykonania akcji wyjsciowej do ciagu dodawany jest komunikat.

Modele komunikacji synchronicznej i asynchronicznej sa w pewnym stopniu sobie
rbwnowazne. Synchroniczna komunikacja moze by¢é traktowana w modelu
asynchronicznym jako komunikacja asynchroniczna poprzez kanal o zerowej pojemnosci.
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Z kolei w modelu synchronicznym kanal moze by¢ modelowany jako odrebna maszyna
skonczenie stanowa. Tego typu przyktady mozna odnalez¢ w [Shaw 92].

Opisany powyzej model komunikacji asynchronicznej zaklada, ze kolejki komunikatow
nie s3 maszynami skonczenie stanowymi lecz odrgbnymi elementami modelu. Umozliwia
to przeprowadzenie kompozycji maszyn, czyli polaczenia dwdch lub wigkszej liczby
maszyn w maszyne bardziej ztozong. Podczas ztozenia stany kolejek wewngtrznych
uczestniczacych wylacznie w komunikacji pomiedzy maszynami skltadowymi nie
rozszerzaja wektora stanu maszyny ztozone;.

Dla dwoch maszyn postaci FSM = (S, so1, M1, A1, T ) 1 FSM = (S2, 02, M, A2, T )
maszyna FSM), otrzymana w wyniku ich kompozycji ma postaé: FSM;, = (Si2, So12, Mi2,
A12, T12 ), gdzie:

o SH=8x%

® 5012 = (So1, 502)
o Mp=M UM
e Apr=4,9 A4,

o ((511,512):a, (511,512)) € T2 < (811, @, $12) € T1 vV (821, a, $22) € T>

Otrzymana maszyna zlozona moze zosta¢é poddana redukcji. W [Holzmann 91]
przytoczono za [KS 90] algorytm redukcji maszyn skonczenie stanowych opierajacy sie na
znalezieniu relacji rtOwnowaznosci pomiedzy stanami.

Maszyna skonczenie stanowa obserwowana z zewnatrz moze by¢ traktowana jako obiekt,
ktéry w odpowiedzi na ciag zdarzen wejsciowych generuje ciag zdarzen wyjsciowych.
Zadaniem redukcji dla danej maszyny FSM jest stworzenie rownowaznej maszyny FSM,,
ktéra w odpowiedzi na dany ciag wejsciowy wygeneruje ten sam cigg wyjs$ciowy.

Redukcja odbywa sie poprzez poszukiwanie relacji rOwnowaznosci £ pomiedzy stanami i
zastgpienie minimalizowanej maszyny FSM maszyna zredukowana FSM,, ktorej stany
odpowiadaja klasom rownowaznosci. Generowane przez akcje przejscia dla zredukowanej
maszyny zastgpowane s3a przejsciami pomiedzy stanami reprezentujacymi klasy
réwnowaznosci.

Dwa stany sj; 1 §;2 uwazane s3 za rownowazne (s11, S12) € E jezeli dla kazdej akcji a
dopuszczalnej w obu stanach jej wykonanie spowoduje przejscie z s;; ——> s oraz

S12 ——> sy oraz (sz1,52) € E. Relacja ta podobna jest wiec do relacji mocnej
bisymulacji CCS [Milner 8§9].

2.2.3 Rozszerzenia modelu

Podstawowy model maszyny skonczenie-stanowej w wielu formalizmach podlega
rozmaitym rozszerzeniom. Znanym rozszerzeniem jest model Harela [Harel 88]
definiujacy hierarchiczne maszyny skonczenie-stanowe. Pozwala on na przeprowadzenie
dekompozycji stanow wystepujacych w opisie na wyzszym poziomie abstrakcji przez
zastgpienie ich maszynami zdefiniowanymi w kolejnej, bardziej szczegdtowe] warstwie
specyfikacji.

Wiele rozszerzen podstawowego modelu zwigzanych jest z potrzeba zamodelowania
procesow opisanych konkretnym jezykiem specyfikacji, ktory uwzglednia obecnosé
zmiennych, a zwlaszcza zmiennych sterujacych. Prowadzi to zazwyczaj do wyrdznienia
dodatkowych wewnetrznych akcji, ktore dokonuja operacji na zmiennych oraz
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predykatow, ktore stuzg do testowania ich wartosci. Najczesciej zaklada sie, ze zmienne
moga przyjmowac¢ skonczony zbior wartosei, stad mogg by¢ rowniez traktowane jako
maszyny skoficzenie stanowe.

Réwnoczesnie rozszerzeniu ulega opis komunikacji. Komunikacja nie jest traktowana
wylacznie jako dzialanie synchronizacyjne z uzyciem abstrakcyjnych obiektow, lecz jako
przekazywanie wartosci nalezacych do skonczonych zbiordw polaczone z przypisaniem
ich zmiennym. Typowa forma zapisu komunikacji jest posta¢ channel!value dla nadawcy
oraz channel?variable dla odbiorcy. Tego typu sktadnia uzywana jest w jezyku Promela
[Holzmann 91]. Réwnowazng pod wzgledem sily wyrazu graficzng sktadnie oferuje jezyk
SDL [SSR 89; BH 93].

Dodanie zmiennych o skonczonych zbiorach wartosci umozliwia przede wszystkim
redukcje wielkosci specyfikacji. Model maszyny rozszerzony o zmienne moze zosta¢ dalej
przez kompozycje przeksztalcony do postaci jednej maszyny. Jego sita obliczeniowa jest
taka sama, jak w przypadku podstawowej definicji maszyny. Zaleta jest zblizenie do
rzeczywistych jezykow programowania.

2.2.4 Model CRSM

Omoéwiony powyzej sposob modelowania operacji na zmiennych zastosowano w modelu
CRSM (Communicating Real-Time State Machines) [Shaw 92, 94; RS 94]. Model CRSM
stosowany jest przede wszystkim do opisu systemow czasu rzeczywistego, dlatego zaktada
wylacznie synchroniczng komunikacje miedzy maszynami. Kolejki komunikatéw (lub
semafory) wystepujace w systemie sg jawnie wyspecyfikowane przez odpowiednio
zdefiniowane maszyny.

Przyktad specyfikacji w postaci zbioru maszyn CRSM przedstawiony jest na Rys. 2-1 oraz
Rys. 2-2. System sktada si¢ z trzech komponentow: producenta wysylajacego dane, bufora
oraz konsumenta. Proces Buffer realizuje bufor cykliczny. Skladuje on dane w »n—
elementowej tablicy Buf. Zmienne in, out stuza do indeksowania bufora. Zmienna full
przechowuje liczbe jego elementow.

PRODUCER ) ———

Deposit(data) Remowe(data)

Rys. 2-1 System trzech komunikujgcych sie maszyn
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Buffer in:=in+1(mod n);full:=full+1

full<n — Deposit(Buffin])?

— >
in:=out:=full:= 0 full>0 — Remove(Buf[out])?

out:=out+1(mod n);full:=full-1

Producer Consumer
Deposit(data)! Remowe(x)!
& ® & ©
\/ \/

Rys. 2-2 Specyfikacje maszyn sktadowych

Kazdemu przejsciu w modelu CRSM przypisany jest rozkaz dozorowany postaci:
dozor — sekwencja operacji. Dozor jest predykatem logicznym bioragcym za argumenty
warto$ci zmiennych. Operacjami wystepujacymi w ciggu mogg by¢ komunikacje lub
operacje wewnetrzne. Mozliwe jest takze przypisanie przejsciu operacji pustej.

Aspekt czasu rzeczywistego odzwierciedlony jest w specyfikacjach CRSM poprzez
mozliwo$¢ przypisania przejsSciom przedziatu czasu [fmin, fmax], €dZi€ fmin, fmax = O.
Wartos¢ fmin opisuje minimalny czas od momentu osiggniecia stanu, po ktérym przejscie
moze zosta¢ wykonane; warto$¢ fya.x 0znacza czas, po ktérego uptywie przejscie staje si¢
zabronione.

Model CRSM umozliwia symulacje wykonania systemu. Wykonanie odbywa si¢ poprzez
niedetrministyczny wybor przejscia, ktorego dozor przybiera warto$¢ prawdy w danym
stanie systemu. Konieczno$¢ uwzglednienia czasow przejs¢ powoduje, ze dodatkowym
elementem wektora stanu stajg si¢ liczniki czasu przypisane kazdej maszynie. Sa one
zerowane W momencie osiggniecia stanu i inkrementowane wraz z uplywem
symulowanego czasu. Po przekroczeniu przez wartos¢ licznika wartosci fnin przypisanej
przejsciu staje sie ono dopuszczalne, jesli dozor przyjmuje warto$¢ prawdy. Przekroczenie
czasu Imax powoduje, ze przejscie staje sie niedopuszczalne.

Model CRSM byl uzywany jako posrednia warstwa opisu systemu przy weryfikacji
aplikacji opisanych jezykiem projektowania czasu rzeczywistego LACATRE [SS 94, 95a,
95b, 96; 97a, 97b; SSSS 94, 96].

Systemy modelowane za pomoca zbioru synchronicznie komunikujacych sie¢ maszyn
skonczenie stanowych moga by¢ zazwyczaj opisane za pomocg sieci Petriego. Wydaje sie
jednak, ze w praktycznie stosowanych jezykach specyfikacji przewazaja modele maszyn
skonczenie stanowych. W odrdéznieniu od sieci Petriego, maszyny skonczenie stanowe
pozwalaja na rozdzielenie opisu sterowania od mechanizméw synchronizacji. Traktujac
modele procesow roztacznie utatwiajg graficzna specyfikacje systemu poprzez definicje
poszczegolnych komponentow. Diagram systemu w postaci sieci Petriego zlozonej z
kilkudziesigciu miejsc i tranzycji przewyzsza na 0got mozliwosci percepcyjne czlowieka.
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Standardowe typy sieci Petriego nie pozwalaja na modelowanie komunikacji
asynchroniczne;j.

2.3 Algebry procesow

Wazne miejsce w opisie i analizie systemow wspdtbieznych odgrywaja podejscia
algebraiczne. Ich przykladem sg algebry procesow takie, jak CCS [Milner 89], CSP
[Hoare 85], ACP [BK 86]. Ukierunkowane s3a one na opis systemow ztozonych z
réwnolegle dzialajacych komunikujacych sie komponentow.

Podstawowymi pojeciami w podejsciu algebraicznym s3: proces rozumiany jako
matematyczna abstrakcja interakcji systemu z otoczeniem oraz akcja (zdarzenie). Zbidr
akeji, ktére proces moze wykonaé nazywany jest jego alfabetem.

Typowymi sktadnikami algebry proceséw [LB-GG 94] sa:

e 7bidr operatorow i regut syntaktycznych pozwalajacych konstruowaé procesy

e odwzorowanie, ktére nadaje semantyke wyrazeniom opisujagcym procesy

zbior regul algebraicznych, ktére opisuja syntaktyczne zasady przeksztalcania wyrazen
e pojecia opisujagce rownowaznos¢ lub czesciowe uporzadkowanie pomiedzy procesami.

Term w algebrze procesow reprezentuje proces, ktdry jest przeksztalcany w inny proces w
wyniku wykonania jednej lub kilku akcji. Typowa cechg algebr proceséw jest ich
modularno$¢ pozwalajaca traktowaé system, jako zbior komponentow. Algebry procesow
definiuja zestaw operatorow, ktére sa uzywane do konstruowania zlozonych procesow z
prostych procesow sktadowych.

Podstawowy zbior operatorow jest bardzo podobny. Obejmujg one:

operator prefiksowy opisujacy kolejnosé akeji,

wybor pomiedzy alternatywnymi zachowaniami,

ztozenie rownolegle,

restrykcje pozwalajacg na ukrywanie nazw akcji i abstrahowanie od szczegotow,
operator zmiany etykiet

rekursje dla opisu proceséw o nieskoniczonym zachowaniu.

Dla porownania w ponizszej tabeli zestawiono sktadni¢ operatorow CSP i CCS, do ktérych
nastepuja odwolania w przyktadach zamieszczonych w dalszych czesciach pracy.

Operator CSP CCS opis

prefiksowy a—>P a.P Proces, ktéory wykonuje akcje a;
nastepnie zachowuje sie jak proces P.

wybor PO P+0 Proces, ktory zachowuje si¢ jak proces
P albo Q.

ztozenie Pl O PO Ztozenie procesOw, wymagana jest

réwnolegle synchronizacja akcji sktadajacych sig¢
na komunikacje lub akcji o tych
samych etykietach (CSP).

ukrywanie P\{L,....I,} P\{L,...I,} Proces, z ktorego definicji usunigto

(restrykcja) wszystkie  etykiety ze  zbioru

L=1{l,....I,} zastepujac je etykieta
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pusta (lub specjalng etykieta © w
CCS).

zmiana etykiet A(P) P[f] Proces, w ktorego definicji etykiety
akcji  zostaly odwzorowane przez
funkcje f w nowe symbole.

rekursja P=uXAFX) P=fix(X=F(X)) Proces P jest najmniejszym procesem
spelniajagcym réwnanie X=F(X), gdzie
F(X) jest funkcja odwzorowujaca
proces w wyrazenie. A jest alfabetem.

Komunikacja jest podstawowym mechanizmem wspotdziatania rownoleglych procesow.
Mozna wyrdzni¢ komunikacje dwustronng i wielostronng (synchronizacje). Mechanizmy
komunikacji dwustronnej pozwalaja na synchronizacje jedynie dwodch procesow
wykonujacych pary dopelniajacych si¢ akcji (a!, a?) (CSP) lub (a, a) (CCS). Proces
wykonujacy akcje oznaczong a! lub a pelni role aktywna (nadawcy). W CCS efektem
wykonania wewnetrznej komunikacji (@, a) w zlozonym systemie jest przeksztalcenie jej
w ukryta akcje oznaczang symbolem T.

Mechanizm synchronizacji zdefiniowany jest w CSP. Zlozony system opisany jako:
a—>Plla—> Q] a—> R jest zgodnie z regutami algebraicznymi przeksztalcany na:
a—>PO] R).

Podczas specytikacji ztozonych systemdw istotna jest mozliwos$¢ reprezentowania ich na
réznych poziomach abstrakcji. Jednym z glownych celow wprowadzenia metod
formalnych, do ktorych nalezg algebry procesow, jest dowodzenie poprawnosci
specyfikacji. Zazwyczaj wymagania przyjmuja posta¢ bardziej abstrakcyjng, wolng od
wielu szczegotow, ktdre zostaly wprowadzone w implementacji.

Abstrakcje w algebrach proceséw umozliwiaja operatory restrykcji i zmiany etykiet oraz
reguly syntaktyczne opisujace laczenia proceséw przy réwnoczesnym ukrywaniu
wewnetrznych komunikacji. Proces P\ {a} reprezentuje proces, z ktorego definicji
usunieto akcje {a}. W wyniku konwersji stala si¢ ona nieobserwowalna lub
nierozrdznialna. W wyniku restrykcji akcja nie moze by¢ juz uzywana do komunikacji (lub
synchronizacji) z innymi procesami. W formalizmie CCS restrykcja dokonuje si¢ takze w
sposob automatyczny dla komunikacji wewnetrznych pomiedzy komponentami ztozonych
systemow. Wynik restrykcji jest rozmaicie traktowany. W CSP, ktéry opiera sie przede
wszystkim na $ciezkowym modelu semantycznym wynikiem restrykcji jest usuniecie akcji
z opisu systemu. W CCS opierajacym si¢ na modelu etykietowanego systemu przejsé¢
rezultatem restrykcji akcji a jest jej konwersja na ukryta akcje .

Operator zmiany etykiet pozwala na zmiang¢ alfabetu procesu, przy roéwnoczesnym
zachowaniu jego struktury. Dzigki temu mozliwe jest dowodzenie roéwnosci lub
réwnowaznosci procesow.

2.3.1 CSP

Modele semantyczne

Zasadniczym modelem semantycznym dla formalizmu CSP jest model S$ciezkowy
[BHR 84; Hoare 85]. Sciezka procesu o alfabecie 4 nazywany jest ciag akcji ze zbioru A,
ktéry mozna otrzymac¢ aktywujac proces. Cigg ten moze by¢ ciagiem pustym, ciagiem
skonczonym lub nieskonczonym.
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Model Sciezkowy traces(P) jest para (4,D) gdzie A oznacza alfabet procesu, natomiast D
jest zbiorem wszystkich sciezek procesu.

Model sciezkowy (A4,D) speknia:
1.{)eD
2. Vs,t.s"t e D=5 e D (przez " oznacza si¢ operator konkatenacji $ciezek)

Bardziej ztozonym modelem pozwalajacym na opis zarowno proceséw deterministycznych
jak 1 niedetrministycznych jest model niepowodzen (ang. failures model) [BR 85;
Hoare 85; OH 86].

Model niepowodzen failures(P) zdefiniowany jest jako zbior par postaci (s, X), gdzie
X c2* Zbior X jest takim zbiorem zdarzen oferowanych przez otoczenie procesu, ze
proces P po wykonaniu $ciezki s zostanie zablokowany w pierwszym kroku z powodu
braku mozliwosci synchronizacji z jakimkolwiek zdarzeniem ze zbioru X.

Dywergencja

Model ten uzupetniany jest czesto o dywergencje [Hoare 85; BR 85]. Dywergencja jest
niepozadanym zjawiskiem pojawiajacym si¢ w algebrze CSP w wyniku zastosowania
operatora restrykcji do rekurencyjnie zdefiniowanych procesow.

Warunkiem istnienia unikalnych rozwigzan rownan rekurencjnych jest dozorowana przez
operator prefiksowy postaé wyrazen opisujacych procesy. Rdwnanie X' =a — X posiada
unikalne rozwigzanie oznaczane przez puX:4.a — X, natomiast rozwigzaniem X =X moze
by¢ dowolny proces. Efektem zastosowania operatora restrykcji usuwajacego akcje
wystepujace w dozorach moze by¢ degeneracja rownan rekurencyjnych:

(WX:4.a—>X)\{a} =pX: 4\ {a})X

W algebrze CSP wprowadzono specjalne oznaczenie na proces pX: A.X — jest on
zdefiniowany jako CHAOSA. Proces CHAOS, jest procesem zachowujacym sie w
najbardziej nieprzewidywalny sposob. Jego $ciezka moze by¢ dowolny cigg symboli ze
zbioru 4 (alfabetu). Moze on odmoéwi¢ wykonania dowolnej akcji.

Dywergencja nazywana jest dowolna S$ciezka procesu, po ktorej wykonaniu proces
zachowuje si¢ chaotycznie: divergences(P) = {s | s € traces(P) A (P/s) = CHAOS}.

Dywergencja powstaje w wyniku usunigcia z definicji procesu akcji sktadajacych si¢ na
petle. W formalizmie CCS [Milner 89] takie akcje zamieniane sa na akcje ukryte t
(widoczne lecz nierozrdznialne). Obecnosé dywergencji nie jest tam traktowana jako

element wymagajacy formalizacji algebraicznej, ale raczej jako zjawisko braku
sprawiedliwosci w dziataniu systemu.

Inne operatory

Formalizm CSP definiuje szerszy niz podano powyzej zestaw operatoréw. Migdzy innymi
obejmuje on:

e operator sekwencyjnego zlozenia procesow P;Q — proces, ktory zachowuje si¢ jak P do
momentu zaobserwowania specjalnego zdarzenia v' (ang. ftick) symbolizujgcego
zakonczenie dziatania, a nastepnie jak proces QO

¢ niedeterministycznego wyboru pomiedzy mozliwymi implementacjami P[10,,

e przeplotu P ||| O (réwnolegle ztozenie proceséw bez synchronizacji)
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e szereg operatorow stosujacych sie do $ciezek; np.: s T4 oznacza sciezke, z ktorej
usunieto symbole ze zbioru A.

Dla kazdego z operatorow zdefiniowanych w algebrze podano obszerny zbidr regut
przeksztalcania wyrazen.

Specyfikacja wymagan

Specyfikacja wymagan w CSP opiera si¢ na pojeciu obserwacji. Obserwacja procesu jest
to zdefiniowany w skonczony sposéb eksperyment, ktéremu proces moze zosta¢ poddany.
[BHR 84; OH 86]. Specyfikacja nazywany jest zbior obserwacji, ktdre proces musi
przejawiaé. Proces P jest zgodny ze specyfikacja S, co jest zwykle zapisywane jako
P sat S, jezeli kazda obserwacja procesu P jest dopuszczona przez specyfikacje S. (Czyli S
zawiera wszystkie mozliwe obserwacje procesu.)

W przypadku specyfikacji behawioralnej jest ona zbiorem predykatéw zdefiniowanych dla
modelu semantycznego (modelu $ciezkowego lub modelu niepowodzen).

Tak wigc dla modelu $ciezkowego
Psat S(f) < V t € traces( P) . S(¢),
natomiast dla modelu niepowodzen:
Psat S(t, X) © V (t, X) € failures( P ) . S(t, X).

Model $ciezkowy moze by¢ uzywany przede wszystkim do weryfikacji wlasnosci
bezpieczenstwa. Nie pozwala on jednak na dowodzenie braku blokowania, poniewaz
$ciezka pusta nalezy do zbioru $ciezek kazdego procesu, w tym procesu blokujacgo STOP.

Model niepowodzen pozwala na dowodzenie wiasnosci zywotnosci. Typowym sposobem
specyfikacji wymagan zwigzanych z zywotnoscig jest:

dla (s, X) € failures(P) zachodzi a ¢ X.

Algebra CSP definiuje szereg aksjomatow i regul pozwalajacych na dowodzenie
poprawnosci zlozonego procesu na podstawie wlasnosci spelnianych przez jego
komponenty.

23.2 CCS

Formalizm CCS [Milner 89], mimo podobienstwa sktadni, r6zni si¢ od CSP modelem
semantycznym, co ma wplyw miedzy innymi na zestaw regul opisujacych zasady
przeksztalcania wyrazen.

Zasadniczym modelem dla CCS jest etykietowany system przejs¢ (ang. labelled transition
t
system) zdefiniowany jako: (S, 7, { — .t € T} ), gdzie S oznacza zbiér stanéw, T jest

13
zbiorem etykiet, natomiast —>c Sx S jest relacja przejscia zdefiniowang dla kazdej
etykiety.

Zbiorem stanéw S jest dla algebry CCS zbior wyrazen E opisujacych procesy, zbiorem

etykiet — suma alfabetow proceséw Act, natomiast relacie — dla a € Act opisane sa
regutami przeksztalcania wyrazen.

Na przyktad:

— —(@EE)e>
a.FE—>FE
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ESE a a
222 _(E,E)e->=(E|F.E|F)e—>
EFSE|F

Inne rozwazane modele semantyczne obejmuja systemy przejS¢ oparte na
zmodyfikowanych definicjach relacji pomiedzy wyrazeniami. Przykladem tego rozwazany

jest system (S, L, { £> .teT}), gdzie L" jest zbiorem wszystkich ciagéw symboli

nalezacego do zbioru L, natomiast (P,Q) € = jesli z P mozna osiggna¢ O w wyniku
wykonania ciagu symboli s € L.

Relacje rownowaznosci

Podstawowym zastosowaniem formalizmu CCS jest dowodzenie rownowaznosci
systeméw. W praktyce wymagania poprawnosciowe definiowane sg jako istnienie relacji
réwnowaznosci pomiedzy stanami dwoch systemow (czyli wyrazeniami opisujgcymi
procesy). W szczego6lnosci, systemy te moga reprezentowaé specyfikacje rdznigce sie
poziomem abstrakcji. Definicja jednego z nich moze by¢ bardziej zlozona — obejmowaé
kilka komponentow i dodatkowe akcje. Na potrzeby dowodu dodatkowe akcje i
komunikacje pomiedzy komponentami sg ukrywane.

Podstawowe relacje to:

e réwnowaznos¢ ~ (najwieksza mocna bisymulacja)

e roéwnowazno$¢ obserwacyjna ~ (najwieksza staba bisymulacja)
e roéwnos¢ = (obserwacyjna kongruencja)

Wiekszos¢ definicji relacji réwnowaznosci wykorzystuje rozmaicie zdefiniowane relacje
bisymulacji.

Relacja S pomiedzy procesami nazywana jest mocna bisymulacja, jesli (P, Q) € S
implikuje, ze dla kazdego a € Act

VPSP .30 (0> OAP,0)eS)

QYO0 50 .3P (P> PAP,0)eS)

Réwnowaznosé systeméw (jako suma wszystkich mocnych bisymulacji) jest
wymaganiem, by dla rownych stanow drzewa akcji (w tym ukrytych) byty réwne.

Staba bisymulacja i rownowaznos$¢ obserwacyjna pomija ukryte (nicobserwowalne) akcje.
Dwa procesy P i Q sa uwazane za obserwacyjnie rownowazne, jezeli kazde obserwowane
zachowanie procesu P moze by¢ zaobserwowane dla Q (i na odwrot.)

Relacja obserwacyjnej kongruencji (réwnosci) wymaga uzgodnienia nieobserwowalnych
akcji, ale ignoruje ich liczbe. Jest to stosunkowo mocna relacja, poniewaz rdwne procesy
muszg by¢ podobne zarowno pod wzgledem obserwowanego zachowania, jak i struktury
ukrytych akcji.

Alternatywna metoda opisu wymagan poprawnosciowych dotyczacych obserwowanego
zachowania proceséw jest w formalizmie CCS logika, w ktorej wprowadzono dodatkowe
operatory modalne: mozliwosci (@) i koniecznosci [a].

Specyfikacja postaci P |= (a)F mowi, ze proces P moze wykonaé akcje a i osiaggna¢ stan,
w ktorym spetniona jest formula logiczna F. Specyfikacja P |= [a]F jest réwnowazna
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P |= = {a)— F. Jak pokazano w [Milner 89], dwa procesy sa obserwacyjnie réownowazne
wtedy i tylko wtedy, gdy spelniajg te same specyfikacje:

P~OWw.VF.(P|=F=Q|=F)

Podstawa wszystkich relacji réwnowaznosci zdefiniowanych w CCS sg rozmaicie
definiowane relacje bisymulacji. Badanie relacji rownowaznosci i rzadzacych nimi praw
dla réznych modeli rownolegltosci bylo przedmiotem wielu prac. Obszerne ich zestawienie
znalez¢ mozna miedzy innymi w [GG 98].

2.4 Logika temporalna
2.4.1 Opis ogélny

Logika temporalna [Pnueli 77; MP 81; MP 91; Lamport 94; Klimek 98, 99] jest czesto
uzywanym narzedziem specyfikacji wymagan poprawnosciowych dla systemow
wspotbieznych.

Formuty logiki temporalnej zbudowane sg z predykatéw bioracych za argumenty stany
systemu potaczonych operatorami logicznymi oraz operatorami modalnymi. Stan systemu
jest interpretowany jako przypisanie poszczegdlnym procesom etykiet instrukcji i nadanie
zmiennym wartosci. Okreslone dla stanéw predykaty sa wyrazeniami zbudowanymi z
etykiet instrukcji, zmiennych i statych. Znaczenie predykatu [ V¥ |(s) jest funkcja, ktdra
przypisuje mu zalezng od stanu s wartos¢ prawdy lub fatszu.

Modelem dla logiki temporalnej (liniowej) jest obliczenie, czyli nieskonczony ciag
kolejnych standw systemu & = (so, 1,...) reprezentujacych jego wykonanie.

Podstawowe operatory modalne to: [ ,,zawsze” (ang. always) oraz ¢ ,w koncu” (ang.
eventually).

Znaczenie tych operatorow okreslone jest jako:
[OW]e=Vi.[Y](s)=true
[OW]e=3Ti.[Y](s)=true

Dalszymi, czgsto wprowadzanymi operatorami modalnymi sg: O ,,w nastgpnym stanie”
(ang. next-state) oraz U ,,dopoki” (ang. until). Wyrazenie O WV jest asercja, ze formuta W
bedzie prawdziwa w nastepnym stanie; wyrazenie W, U W, oznacza, Ze istnieje stan si, W
ktérym formuta ¥, bedzie spetniona i dla i < k spelniona jest formuta V.

Pragnac  zastosowa¢ logike temporalng do okreslenia wlasnosci  programu
wyspecyfikowanego z uzyciem abstrakcyjnego jezyka programowania buduje sie model
semantyczny programu P, w postaci zbioru nieskonczonych ciggdw jego standw (ciagi
skoficzone moga byé rozszerzone przez powtdrzenie ostatniego stanu). Wyrazenie P |= W

oznacza, ze formuta W przyjmuje wartos¢ prawdy dla kazdego ciagu o = sp, si,...)
reprezentujgcego wykonanie programu P.

Typowym zabiegiem jest wiec przypisanie semantyki do programu P przez przeksztatcenie
go do postaci struktury relacyjnej okreslonej przez zbidr standw i relacje przejscia
pomiedzy nimi. Podobne podej$cie mozna zaobserwowaé w [KMP 94] oraz w pracach
poswieconych weryfikacji systemoéw wyspecyfikowanych z uzyciem jezyka Promela
[Holzmann 97; GH 93; Schoot 97; VT 98].
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2.4.2 Niezmienniczo$¢ dla powtorzen

Logika temporalna w ostatnich latach byla przedmiotem intensywnych badan. Istnieje
wiele jej odmian réznigcych sie min. modelami, zestawem operatorow oraz regutami
wnioskowania. Najbardziej istotne rdznice dotycza modelu semantycznego (logika liniowa
i rozgal¢ziona — ang. linear time, branching time) oraz uzycia operatora O.

Czestym zastosowaniem logiki temporalnej jest dowodzenie, ze abstrakcyjny program P
jest implementowany przez konkretny program Pc. (Por. 2.5.1). Przejsécie od programu P
do Pc moze by¢ rozpatrywane jako etap projektowania systemu (uscislenie specyfikacji).
Typowym przykladem jest takiego przejscia jest zastgpienie atomowej instrukcji
wysokiego poziomu przez kilka rozkazow maszynowych. Otrzymane obliczenie oc
systemu Pc (lub jego obraz za posrednictwem pewnego przeksztalcenia) nie jest
bezposrednio obliczeniem programu P, lecz wariacjg zawierajacg powtorzenia standw.
Powoduje to, ze formuly zbudowane z uzyciem operatora O (w nastgpnym stanie),
specyfikujace whasnosci obliczen o systemu P, moga by¢ nie spetnione dla obliczen G
programu Pc.

Pozadang wtasnoscig formut opisujacych poprawnos¢ jest niezmieniczos¢ dla powtorzen
(ang. invariance under stuttering) [Lamport 83]. Formuta logiki temporalnej ¥ jest
niezmiennicza dla powtorzen, jesli dla kazdego ciggu standéw o reprezentujacego
zachowanie systemu dodanie lub usuniecie skonczonej liczby powtérzen dowolnego stanu
nie zmieni jej wartosci.

2.4.3 WilasnoSci opisujace poprawnos¢ systemow wspotbieznych

Logika temporalna pozwala na wygodny zapis wlasnosci opisujacych poprawnosé
systemOw wspdtbieznych. Ich lista jest bardzo obszerna; szczegotowe definicje
poszczegdlnych wiasnosci znalez¢ mozna w [MP 81; Szmuc 89b; HS 92; Klimek 98].

Wilasnosé bezpieczenstwa (wyrazona nieformalnie jako ,,nic zlego nie moze si¢ zdarzy¢” )
moze by¢ zapisana jako P |= [ — w’, gdzie w’ jest predykatem opisujacym niepozadana
systuacje. Po podstawieniu w = — w’ otrzymamy posta¢ P |= [Jw opisujaca wymaganie,
by predykat w byl niezmiennikiem wszystkich obliczen programu P.

Typowe przyktady wlasnosci bezpieczenstwa to:

e czesSciowa poprawnos¢ (ang. partial correctness),
e wzajemne wykluczanie (ang. mutual exclusion),
e brak blokowania (ang. deadlock freedom).

Wilasnosé zywotnosci wyrazona jest nieformalnie jako zadanie, by po spelnieniu pewnego
warunku w wyniku wykonania skonczonej liczby przej$¢ nastapito pozadane zdarzenie, jak
zakonczone sukcesem zatrzymanie programu, uzyskanie dostepu do zasobu lub aktywacja
procesu sktadowego.

Wiasno$é zywotnosci wyrazana jest z uzyciem logiki temporalnej jako P |= 0 (p = 0 q),
gdzie p jest warunkiem, natomiast ¢ jest zdaniem prawdziwym dla stanu, w ktorym zaszto
pozadane zdarzenie.

Typowymi przyktadami wlasnosci zywotnosci sa:
o calkowita poprawnos$¢ (ang. total correctness)

o dostepnos¢ (ang. accessibility)
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e brak g*odowania (ang. freedom of individual starvation).

Jak mozna zauwazy¢, podstawowe wilasnosci charakteryzujace poprawnos¢ opisane sg bez
uzycia operatora O.

2.4.4 Weryfikacja wlasnoSci opisywanych logika temporalna

Specyfikacja wyrazona z uzyciem logiki temporalnej jest sformulowana jako lista
wiasnosci, ktore powinien spetnia¢ poprawnie zbudowany program. Formalnie, kazda z
tych wlasnosci jest wyrazeniem logiki temporalnej, a specyfikacja jest koniunkcja tych
wyrazen.

Zastosowania logiki temporalnej w cyklu zycia oprogramowania wspodtbieznego obejmuja
metody aksjomatyczne rozwijania specyfikacji oraz zagadnienia weryfikacji [Lamport 94].

Rozwoj oprogramowania w opierajacy si¢ na metodach aksjomatycznych moze by¢
traktowany jako cigg przeksztalcen specyfikacji S; —> S> — ... — S, Specyfikacja Sj
implementuje specyfikacje Si.; jesli wlasnosci opisane przez S; pociagaja za sobg wlasnosci
opisane przez Si.;, co moze by¢ stwierdzone przez dowodzenie implikacji S; = Sj_;. Zaleta
tego podejscia jest uzycie tego samego jezyka na wszystkich poziomach specyfikacji.
Przyklady zastosowania powyzszej metody mozna znalez¢ w [Klimek 98].

Drugim typowym podejsciem jest weryfikacja witasnosci programu opisanego pewnym
jezykiem [MP 91; KMP 94]. Dowody poprawnosci moga by¢ wykonywane recznie lub z
uzyciem narzedzi automatycznej weryfikacji.

Uzytecznos¢ metod aksjomatycznych i1 manualnych dowodéw wydaje si¢ mocno
ograniczona ze wzgledu na zlozono$¢ rzeczywistych specyfikacji. Wieksza role praktyczng
nalezy raczej przypisa¢ metodom automatycznej weryfikacji (walidacji), dlatego tez krotko
zostang omowione ich podstawy teoretyczne.

Przedstawiony tu material pochodzi z prac omawiajacych narzedzie automatycznej
weryfikacji SPIN [GH 93; Holzmann 97; VB 98]. Analizowany program zapisany jest z
uzyciem je¢zyka Promela i przeksztalcany do postaci tzw. struktury Kripke. Wymagane
wiasnosci oprogramowania zapisane sg z uzyciem liniowej logiki temporalnej nie
zawierajacej operatora 7.

Struktura Kripke zdefiniowana jest jako K = (Props, S, T, so, L), gdzie Props jest zbiorem
atomowych zdan, S jest zbiorem standéw, 7' S x S jest relacja przejscia, sy jest stanem
poczatkowym, natomiast L : S — 27" jest funkcja, ktora przypisuje kazdemu stanowi s
zbiér zdan prawdziwych w tym stanie.

Obliczeniem w strukturze Kripke nazywany jest cigg standw G = (s, s1,...) spetniajacych
(si-1, 8i) € T. Odpowiadajaca mu Sciezka nazywany jest ciag akcji (przejsé) p = (o, oa,...),
gdzie o = (si.1, 5i) € T.

W pracach [VW 86, 94] pokazano, ze dowolna formuta liniowej logiki temporalnej bedaca
kombinacja wlasnosci bezpieczenstwa i zywotnosci nie zawierajaca operatora O (w
nastepnym stanie) moze zostaé sformalizowana w postaci tzw. niedeterministycznego
automatu Biichi.

Automat Biichi jest zdefiniowany jako B=(S, X2, A, s¢, F'), gdzie S jest zbiorem standw,
¥ alfabetem, A — S x £ x S jest relacja przejscia, so € S stanem poczatkowym, natomiast
F < S jest zbiorem stanow akceptujacych.

Dla danej formuty logiki temporalnej ¥ opisujacej zachowanie programu przeksztatlconego
do postaci struktury Kripke K = (Props, S, T, s, L) konstruowany jest automat Biichi By,
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ktoérego przejscia sa etykietowane zdaniami ze zbioru Props. Automat By akceptuje
nieskonczone obliczenie o = {sy, 5,...), Wtw. jesli istnieje nieskonczony ciagg stanow
automatu 7 taki, ze

1. etykieta i—tego przejscia w ciggu m odpowiada zdaniu prawdziwemu w stanie s; ciagu
2. pewien stan ze zbioru stanow akceptujacych F pojawia si¢ nieskonczenie czgsto w ©

Analogicznie, automat By akceptuje ciag przejs¢ (akceji) struktury Kripke, jesli akceptuje
odpowiadajacy mu ciag stanow.

Struktura Kripke K moze by¢ rozwazana jako automat Biichi Bk, ktorego kazdy stan jest
stanem akceptujacym (przeksztalcenie podano min. w [VB 98]) stad zagadnienie
poprawnosci moze by¢ rozpatrywane jako problem inkluzji jezykéw dwoch automatow:
L(Bx) < L(By).

W praktyce [VW 86; CVWY 92; Holzmann 91], zagadnienie to jest przeformulowywane
do klasycznej postaci dowodu nie wprost. Sprawdzana formuta YV jest negowana i
konstruowany jest automat formalizujacy jej negacje B—y Oryginalne zagadnienie
poprawnosci przeksztalcane jest do postaci problemu L(Bg) N L(B—y)=J. Zgodnie z
argumentami w [VW 86; Holzmann 97] takie rozwigzanie jest bardziej efektywne ze
wzgledu na zuzycie zasobéw podczas werytikacji.

Proces weryfikacji polega na konstrukcji synchronicznego produktu K x B—y struktury
Kripke opisujacej badany program i automatu reprezentujacego negacj¢ formuty . Kazde

przejécie automatu K x B—y jest postaci (s.s)—=">(s,.s"), gdzie przejicie
si—‘X)s‘/ jest przejsciem w badanej strukturze Kripke, natomiast przejscie s’ —P>sf
jest takim przejsciem automatu B—y, ze zdanie P przyjmuje warto$¢ prawdy w stanie s;.

Automat K x B—y akceptuje dokladnie te ciggi standw o = (so, §1,...) struktury K, ktore
spelniaja -V, stad formuta ¥ moze by¢é dowiedziona przez sprawdzenie, ze jezyk
akceptowany przez automat K x B—y jest pusty. Istnienie obliczenia o = (sq, si,...),
ktéremu odpowiada cigg stanow {(so, sP0) L (1, 871) evn (58 879, ) akceptowany przez
synchroniczny produkt K x B—y stuzy jako kontrprzyklad dowodzacy nie speinienia
formuty.

Specytikacja pozadanych wlasnosci programu dana jest zazwyczaj w postaci koniunkeji
formut logiki temporalnej nalezacych do pewnego zbioru {¥;}. Na podstawie tego zbioru
konstruowany jest zbidr automatow odpowiadajacych zanegowanym formulom
sktadowym i kazda z nich sprawdzana jest rownolegle [Holzmann 97]. Narzedzie SPIN
implementuje algorytm przeszukiwania w glab przestrzeni stanéw programu
modelowanego za pomocg struktury Kripke K konstruujac réwnoczesnie produkty
K x B—y dla poszczegdlnych formul opisujacych wymagane wlasnosci. Z mysla o
praktycznych  zastosowaniach stworzono efektywne algorytmy przeszukiwania
czesciowego i redukceji przeplotu.

SPIN jest typowym narzedziem walidacji czyli badania zgodnosci ze specyfikacja
produktu koncowego. Specyfikacja i implementacja opisywane sg innymi jezykami (logiki
temporalnej i jezykiem Promela). Nie jest mozliwe bezposrednie zastosowanie zbadanego
systemu jako weryfikowalnej specyfikacji dla produktu powstajacego w kolejnej fazie
projektowania.
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2.5 Uscislanie specyfikacji

Jak wspomniano we wstepie, rozwdj systemow wspdtbieznych czesto dokonywany przez
stopniowe uscislanie specyfikacji (ang. stepwise refinment). 1dea uscislania pierwszy raz
postulowana byla w [Wirth 71]. Zaproponowanym sposobem budowy oprogramowania
jest przeprowadzenie szeregu krokow uscislajacych. W kazdym kroku wybrane instrukcje
programu sg dekomponowane, czyli zastepowane instrukcjami bardziej szczegélowymi.

W ujeciu bardziej ogdlnym, pod pojeciem uscislania rozumiana jest dowolna transformacja
specyfikacji, ktora moze zosta¢ uznana za poprawng, ze wzgledu na to, ze przeksztalcona
specyfikacja powigzana jest z oryginalng relacja implementacji: czgsSciowego
uporzadkowania lub réwnowaznosci [BRR 90].

2.5.1 Relacje symulacji i uscislania

W pracy [KMP 94] przedstawiono koncepcje zastosowania logiki temporalnej do badania
relacji symulacji i usci$lania pomigdzy systemami.

Podstawowym elementem opisu systemu jest skonczony zbior zmiennych V' (definiujacych
zarbwno dane jak i stan sterowania systemu). Stanem systemu s jest interpretacja
zmiennych ze zbioru V, czyli przypisanie zmiennym u € V wartosci s[u] nalezacych do ich
dziedziny. Zbior standéw oznaczany jest przez X.

Jako model obliczeniowy przyjeto sprawiedliwy system przejs¢ S=(V, O, T, J, C), gdzie
V jest zbiorem zmiennych (stownikiem), ® jest warunkiem poczatkowym, 7" zbiorem
przejs¢ (akcji), J <« T'1 C < T sa zbiorami specyfikujacymi wymagania sprawiedliwosci.
Kazde przejscie T € T jest funkcja: = — 2* odwzorowujaca stan w zbidr jego nastepnikow.
Zbiory J i C stuza do wykluczenia ze zbioréw obliczen systemu obliczen nie spetniajacych
wymagan sprawiedliwosci. Za niedopuszczalne uwazane jest nieskonczone obliczenie, w
ktorym akcja t € J jest stale dopuszczalna, ale wykonana jedynie skonczong liczbe razy

oraz podobnie takie obliczenie, w ktorym akcja T € C jest dopuszczalna w nieskonczenie
wielu stanach, ale wykonana jedynie skoniczong liczbe razy.

Jak pokazano w pracy, zbior wszystkich dopuszczalnych przejs¢ systemu S moze zostaé
wyrazony jako odpowiednio skonstruowana formuta liniowej logiki temporalnej comps.
Dla model logiki temporalnej ¢ spetniona jest nastepujaca zaleznos¢:

(o |= comps ) wtw. ( & jest obliczeniem systemu S ).

Symulacja

Najprostsza z relacji pomiedzy systemami jest relacja symulacji. Niech S oznacza bardziej
abstrakcyjna wersje  systemu  (specyfikacje), natomiast S wersje konkretna
(implementacje).

System S¢ symuluje system S, co jest zapisywane jako S¢ < S, jesli kazde obliczenie S©
nalezy do zbioru obliczen $*.

Definicja ta pozwala na pomijanie dodatkowych zmiennych lokalnych wprowadzanych w

systemie s¢ (stan traktowany jest jako interpretacja wszystkich zmiennych nalezacych do
stownika V, a nie tylko zmiennych zdefiniowanych w systemie).

Warunkiem pozwalajacym na weryfikacje relacji symulacji w oparciu o logike temporalng
jest:

(S5 < 1) wiw. ( comp . = comp, ) wtw. ( S“|=comp, )
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Uscislanie

Relacja uscislania zdefiniowana jest dla systemdow, ktorych opis zostal rozszerzony przez
wyréznienie w zbiorze zmiennych V podzbioru zmiennych lokalnych L < V. W przypadku
specyfikacji zmienne lokalne traktowane sg jako pomocnicze elementy opisu, ktore nie
wymagaja bezposredniej implementacji. W przeciwienstwie do nich, zmienne ze zbioru
J'\ L traktowane sg jako jawny (obserwowalny) element wymagan. Rozszerzony system
nazywany jest modutem.

Obserwacjg dla modulu M nazywany jest taki ciag stanéow o, dla ktérego istnieje
obliczenie o, modulu M, réznigce si¢ od ¢ co najwyzej wartosciami zmiennych lokalnych.
W kategoriach logiki temporalnej zbidr wszystkich obserwacji zdefiniowany jest jako:

obsy: AL: compy

Pojecie obserwacji stuzy do zdefiniowania relacji uscislania i rdwnowaznosci pomigdzy
modutami.

Modut M uscisla modut M, co zapiszemy jako M < M* jesli kazda obserwacja modutu
M nalezy do zbioru obserwacji M. Moduly sa réwnowazne, jesli uscislaja sie wzajemnie.

Warunkiem opisujacym relacje uscislania w kategoriach logiki temporalnej jest:

(M aM") wtw. (0bs, . = obs,,,) wtw. (comp, . = obs, ) wtw. (M |=o0bs, )

Niech o bedzie odwzorowaniem E(V)— L* (podstawieniem). Funkcja ta zastepuje
zmienne lokalne modulu M przez wyrazenia na zmiennych ze zbioru V. Funkcja o
indukuje odwzorowanie modulow mg : =€ — I W stanie 5™ = my(s¥) wartosci zmiennych
lokalnych zostaty zastagpione przez obliczone wartos$ci wyrazen na zmiennych modutu M.

Odwzorowanie modulow m, nazywane jest odwzorowaniem uscislajgcym jezeli
przeksztalca obliczenia modutu M© w obliczenia modutu M.

Weryfikacja relacji uscislenia M < M” polega wiec na okresleniu podstawienia o i
udowodnieniu, ze indukowane przez nie odwzorowanie moduléw m,, jest odwzorowaniem
uscislajacym, co jest rownowazne weryfikacji formuly logiki temporalne;j:

comp, .= comp, .[o].

2.5.2 UsciSlanie akceji

Odmienne podejscie do uscislania specyfikacji zaprezentowane zostalo w przegladowej
pracy [GG 98]. Glownym przedmiotem jej zainteresowania sg akcje, rozumiane jako
element opisujacy dziatanie systemu, ktory moze by¢ traktowany atomowo dla danego
poziomu abstrakcji. Przy przejsciu od opisow bardziej abstrakcyjnych do bardziej
szczegotowych mozliwe jest zastepowanie akcji procesami réznego typu (sekwencyjnymi,
réwnolegltymi, nieskonczonymi).

Uscislanie akcji definiowane jest w postaci operatora, ktory biorgc za argumenty opis
oryginalnego systemu oraz definicje procesow przypisanym akcjom skladowym pozwala
wywies¢ zachowanie nowego systemu z zachowania oryginalnego systemu oraz
zachowania procesOw podstawionych w miejsce akcji.

W [GG 98] pominigto pojecie poprawnosci, lecz skupiono si¢ na badaniu czy relacje
réwnowaznosci systemow (obejmujace szerokie spektrum od réwnowaznosei Sciezek do
rozmaicie zdefiniowanych relacji bisymulacji) sa zachowywane przy uscislaniu. W tym
celu rozwazano grupe modeli nadajacych semantyke jezykowi bliskiemu CCS [Milner 89]
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uwzgledniajagcemu  jednak rozréznienie pomiedzy blokowaniem a poprawnym
zatrzymaniem procesu (zdarzenie v').

Najbardziej interesujgca z punktu widzenia podejscia stosowanego w tej rozprawie jest
analiza uscislania dla modeli, dla ktérych reprezentacja zachowania oparte jest na
przeplocie. Jak pokazano, dla modeli z przeplotem nie sg zachowane Zzadne relacje
réwnowaznosci. Przykltadem tego sa systemy opisane jako P=a| b oraz Q = a;b + b;a,
ktérych zachowanie jest nierozrdznialne — oba moga wykonaé¢ sekwencje akcji { a, b) lub
(b, a).

Po zastapieniu akcji a przez proces postaci (a;;a,) otrzymane specyfikacje P’ = (aj;az) | b
oraz O’ = (ay;ap);b + b; (a;;az) nie moga zosta¢ uznane za rdwnowazne, poniewaz P’
moze wykona¢ ciag akcji { ay, b, az), ktéry nie jest mozliwy dla Q. Wyklucza to wszelkie
relacje oparte na rownosci zbioréw Sciezek czy tez bisymulacje.

Rys. 2-3 pokazuje przyktady sieci Petriego reprezentujace systemy przed i po uscisleniu.

©

©

O~[=-®

O[O
O~[=-©
O<plO~kl©

S~ O~ O~

@

PN
[a]  [b]
ooy
O O
Voo
[b]  [a]
N

N

O

P Q P

Q

Rys. 2-3 Systemy przed uscisleniem (P,Q) i po zastgpieniu akcji a przez a;;a; (P,Q°)

Wskazane metody definicji operatora usci$lania dla modeli opartych na przeplocie to
ograniczenie akcji, ktore moga zosta¢ poddane uscislaniu lub ograniczenie klas
rozwazanych systemow.

W [GG 98] przebadano przede wszystkim uscislanie dla modeli opartych na
etykietowanych zbiorach zdarzen, pomig¢dzy ktérymi zachodza relacje przyczynowosci
oraz konfliktu. Udowodniono migdzy innymi, ze zachowane sg relacje réwnowaznosci
oparte na rownosci rodziny wielozbiorow zdarzen czesciowo uporzadkowanych przez
relacje przyczynowosci (ang. pomset). Modele te sa dos¢ odlegle od rozwazanych w tej
pracy, z tego powodu nie beda dokladniej omawiane.

Stosowany w pracy model zachowania oparty jest na przeplocie; uscislanie akcji przez
zastepowanie ich procesami jest przedmiotem weryfikacji 1 moze wystapi¢ jedynie w
specyfikacji bedacej implementacja. Nie jest dowodzona rownowaznos¢ specyfikacji ale
istnienie relacji implementacji. Przyjete sa takze pewne ograniczenia dotyczace
rozwazanych modeli. (Por. rozdzial 6 omawiajacy nichomomorficzng funkcje obserwacji.)
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2.6 Algebraiczne metody analizy poprawnosci wzglednej

Analiza poprawnosci wzglednej oprogramowania wspotbieznego byta od kilku lat
przedmiotem badan prowadzonych w Katedrze Automatyki AGH. [Szmuc 88, 89a, 89b,
91, 92, 93, 97a, 97b]. W trakcie prac teoria ulegala pewnym modyfikacjom i
rozszerzeniom

Przedstawiony w niniejszym rozdziale material omawia zaawansowany stan badan, ale
pomija wptyw pewnych pdzniej wprowadzonych zmian na postac¢ definicji istotnych pojec.
(Ich obecnos¢ jest jednakze zaznaczona.) Taki wybdr jest spowodowany checia lepszego
wyjasnienia wlasnosci ogdlnych, ktére nieco zacierajg si¢ w definicjach uwzgledniajacych
wszystkie przypadki szczegotowe.

Charakterystyczng cecha modelu poprawnosci przyjetego w omawianej teorii jest jego
wzgledny charakter. Poprawnos$¢ nie jest rozpatrywana, jako wlasno$¢ ogdlna (taka jak
bezpieczenstwo czy zywotnos¢ sieci Petriego) ale jako zgodnos$¢ systemu z wymaganiami.
Takie podejscie jest zbiezne z definicja poprawnosci oprogramowania objeta standardem
IEEE [IEEE 86].

Metody analizy poprawnosci wzglednej opisuja poprawnos¢ dla modelu zlozonego z
trzech komponentow:

e procesu weryfikowanego w postaci struktury relacyjnej specyfikujacej zachowanie
badanego systemu

e procesu kryterialnego opisujacego wymagane wlasnosci
o relacji kryterialnej definiujacej odwzorowanie pomiedzy dwoma procesami

Poprawno$¢ (ujeta nieformalnie) definiowana jest jako wlasno$¢ zachowania procesu
weryfikowanego polegajaca na tym, ze jego wybrane stany (nazywane stanami
charakterystycznymi) osiggane sa w kolejnosci zgodnej ze stanami procesu kryterialnego.
Zadaniem relacji kryterialnej jest definicja asocjacji pomiedzy zbiorem stanow
charakterystycznych a zbiorami stanéw procesu kryterialnego.

Z punktu widzenia zastosowan najbardziej interesujace wydaje si¢ uzycie opisywanego
modelu poprawnosci w fazach analizy wymagan 1 projektowania cyklu zycia
oprogramowania (chociaz mozna wskaza¢ takze zastosowania w fazie testowania). Proces
kryterialny reprezentuje tu opis warstwy bardziej abstrakcyjnej (specyfikacji), natomiast
proces weryfikowany reprezentuje wynik analizy mozliwego zachowania specyfikacji
bardziej szczegdlowej (implementacji). Podejscie to miesci sie wiec w modelu
stopniowego uscislanie specyfikacji.

Zapewnienie jakosci cyklu zycia oprogramowania stawia wymog opisu sposobu przydziatu
wymagan sformutowanych w wyzszej warstwie do obiektow pojawiajacych si¢ w kolejne;j
warstwie (ang. requirements traceability) [Boehm 84; US 94]. Relacja kryterialna jest
formalng postacia tego opisu.

Niniejsza rozprawa miesci si¢ w nurcie badan nad poprawnoscia wzgledng procesow,
bazujac zaréwno na podobnym modelu poprawnosci, jak i uzywajac zblizonego zestawu
pojeé. Istotne modyfikacje dotycza przede wszystkim dziedziny opisu i sposobu
definiowania r6znych pojec.

2.6.1 Oznaczenia

Symbolem < oznacza¢ bedziemy inkluzje nieostra; inkluzja ostra bedzie zaznaczana
jawnie jako 4 c BA A # B.
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Dla dowolnej relacji R < X x ¥ jej dziedzing oznaczaé bedziemy jako Dom(R) natomiast
przeciwdziedzing jako Ran(R).

Dla dowolnej relacjii Rc XxY 1 elementu x € X przez R(x) oznacza¢ bedziemy
R(x)={y| (x,y) € R}. Dla dowolnego podzbioru A c X oznaczmy R(A)= UR(x) .

xed
Dla dowolnej relacji R < X x Y niech R'= {,x) ] (x,y) € R}
2.6.2 Pojecie procesu

Centralnym pojeciem wystepujacym w pracy jest pojecie procesu sekwencyjnego. Jego
definicja zaproponowana przez Pawlaka [Pawlak 69; BRS 77] stanowi rozszerzenie
definicji automatu. Proces jest zdefiniowany jako relacyjna struktura (graf) z
wyrdznionymi zbiorami stanéw (weztéw) poczatkowych i koncowych.

Def. 2-4 Proces

Procesem nazywamy czworke P = (S, B, F, T), gdzie
S — jest przeliczalnym zbiorem standw,
B c S —jest zbiorem standw poczatkowych,
F < S —jest zbiorem stanéw koncowych,
T < S x S jest relacja przejscia,
spetniajace warunek B < Dom(T) A F' Dom(T) = &
|

Proces jest pojeciem ogdlnym, ktére w zalezno$ci od znaczenia przypisywanego stanom i
przejsciom moze stuzy¢ do modelowania réznych zjawisk. W odniesieniu do
oprogramowania czesto podaje si¢ nastepujace interpretacje stanu:

1. warto$ciowanie danych i etykieta aktualnej instrukeji (stan rejestru licznika instrukcji)
dla procesu opisujacego program sekwencyjny;

2. wektor danych i etykiet instrukeji sktadowych zadan dla systemu wspotbieznego;
3. zawezenie stanu systemu do wektora wybranych danych i etykiet instrukcji.

Mozliwe sa réwniez inne znaczenia. Czytelnik tatwo dalej dostrzeze, ze w definicji
procesu sprzezonego (Def. 2-9) stan jest interpretowany jako etap pewnego algorytmu.
2.6.3 Pojecia poprawnosci calkowitej i czeSciowej

Elementami skladowymi wprowadzonego w tym rozdziale modelu poprawnosci jest
proces weryfikowany, oznaczany zwykle jako P, proces kryterialny oznaczony jako P’
oraz relacja kryterialna k. Zaklada si¢, ze proces weryfikowany P reprezentuje
sekwencyjny opis zachowania systemu wspolbieznego.

Def. 2-5 Semiobliczenie i obliczenie

Semiobliczeniem nazywamy dowolny n—elementowy (n > 1) ciag stanéow (si, $2,..., Sn),
spetniajacy dla n > 2 nastgpujacy warunek: Vi<n(s,,s,,) €7 . Semiobliczenie
dwuelementowe nazywane bedzie przejsciem. W celu wyrdznienia stanu poczatkowego
semiobliczenia stosowaé bedziemy oznaczenie sc(si.®); podobnie stanu koncowego sc(e,
Sp) oraz obu stanow sc(sy, $y).
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Dowolne semiobliczenie sc(s;,®), gdzie s; € B nazywaé bedziemy obliczeniem, jesli jest
skonczone i jego ostatni element s, € F'lub jest nieskonczone.

Przez Z(sc) oznaczymy zbior wszystkich elementow semiobliczenia
|

Def. 2-6 Semiobliczenia dolne i gbérne

Dane sg dwa procesy P = (S, B, F, T)i P’ = (S, B, F’, T’) oraz relacja k ¢ S x S". Dla
dowolnej pary (s, s’) € k zdefiniowane zostanie semiobliczenie dolne i gorne ze wzgledu
na te pare.

Semiobliczeniem dolnym ze wzgledu na pare (s, s') € k nazywamy dowolne semiobliczenie
sc(s,®) spelniajace warunek:

Vs, € Z(sc(s,0)).—3s', €k(s).(s',8,)eT".

Zbidr wszystkich semiobliczen dolnych zwigzanych z parg (s, s’) oznaczymy przez SL(s,
5’); jego uogolnienie dla zbiorow X — S oraz ¥ — S’ oznaczony zostanie jako SL(X.Y).

SLX, V)= |JSL(s,s)

(5,8 eXxYnk

Semiobliczeniem gornym ze wzgledu na pare (s, s’) € k nazywamy dowolne
semiobliczenie sc(s,®) spelniajace warunek:

Vs, € Z(sc(e,s)). 35", €k(sy).(s,',8")eT".

Analogicznie zdefiniowany jest zbior wszystkich semiobliczen gornych zwigzanych z para
(s, s") oznaczony przez SU(s, s’) oraz jego uogoélnienie SU(X.Y) dla zbioréw X c S oraz
YcS

|

Zdefiniyymy domkniecia zbioréw SL(so, s ') oraz SU(sy, s°) jako:
SL (50, 5°) = { (s0) } U { s(s0, s0) | s¢(s0, $0-1) € SL(s0.5") }
@(sn, §)={(sn) } U {sc(s0, $n) | sc(s1, 5n) € SU(sp, s") }

oraz analogiczne uogolnienie dla zbioréw X c Soraz Y — S

spx, = |JsLes,s),

(5,8 eXxYnk

SUx. = |Jsugs,s).

(s,8")eXxYnk

Def. 2-7 Definicja czesciowej poprawnosci

Dane sg dwa procesy P =(S, B, F, T)i P’ =(S’, B, F’, T’) oraz relacja k = S x S’. Proces P
jest czesciowo poprawny w sensie kryterium (k, P’) wtw. jesli spelnione sg ponizsze
warunki:

1. SU(B,S’)=SU(B, B’) oraz SL( F, S’ )=SL( F, F")

2. Dla kazdego s,” € Ran( T”) m Ran( k) istnieja stany sy, s, oraz so° takie, ze:
so> € T"'(sy’ ) N Ran( k) oraz spetnione jest: SL ( so, 50" ) N SU ($p, Sn” ) # D
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Warunek (1) definicji oznacza, ze dla kazdego semiobliczenia procesu weryfikowanego
jako pierwsze pojawiaé si¢ beda wylacznie te stany charakterystyczne, ktdre przez relacje &
sa odwzorowane w zbidr B’ procesu kryterialnego. Podobnie, ostatnimi stanami
charakterystycznymi wszystkich semiobliczen musza by¢ te, ktére odwzorowane sg w
zbidr F.

Warunek (2) dotyczy stanéw procesu kryterialnego, ktore nie sg stanami poczatkowym
i naleza do przeciwdziedziny relacji k. Stany te powinny by¢ osiggalne w wyniku przejs$¢
nalezacych do relacji 7° =zawezonej do przeciwdziedziny relacji k. (Czyli
TR’ ={(s1’,82°) € T’|s1’,82° € Ran(k) }). Dla takich przejs¢ zada sie, by istnialo
semiobliczenie procesu weryfikowanego, ktore jest przecieciem domknigé zbioréw
semiobliczen dolnych i1 gornych zwigzanych ze stanami wyznaczajacymi przejscie
kryterialne (Rys. 2-1).

)

©)
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<« ()——o

|

SL(so:8'0)

|

<_______________
<

SU(sn.s'n)

J

P
(_—_
‘__________

o

»
S
O

<

Rys. 2-1 llustraczna graficzna warunku (2) definicji poprawnosci

Warunek (2) definicji poprawnosci zezwala na wystapienie ciggu stanow
charakterystycznych, z ktorymi nie jest bezposrednio zwigzane semiobliczenie procesu
kryterialnego. (Rys. 2-2 a i b). W szczegdlnosci dany cigg moze by¢ odwzorowany w
przejscia réwnolegle (Rys. 2-2 ¢). Jak mozna jednak zauwazy¢, zada si¢, by osiagniecie
danego stanu procesu kryterialnego s,’ bylo poprzedzone wczesniejszym osiagnigciem
jednego z jego stanow poprzednich s;” spetniajacych s,” € T7(s1”).

Dopuszczalno$¢ odwzorowan, ktérych przyktady daje rysunek, jest uzasadniona biorac
pod uwage zalozenie, ze proces weryfikowany reprezentuje zachowanie systemu
wspotbieznego. Niezachowanie kolejnosci standw lub odwzorowanie semiobliczenia w
przejscia roéwnolegle procesu kryterialnego tatwo wyjasni¢ zmianami aktywnosci
skladowych procesow (zadan) lub wykonaniem operacji synchronicznej (np.: komunikacji)
przez dwa procesy
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o

P P P P
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(a) (b) (c)
Rys. 2-2 Rozmne warianty odwzorowania semiobliczen w przejscia procesu
kryterialnego

Oznaczmy przez SC(X, Y) oznacza zbidr dolnych lub gornych semiobliczen w odniesieniu
do zbioréw X c S oraz Y < §’. Przez CH( SC(X, Y) ) oznaczymy zbidr wszystkich stanow
procesu kryterialnego, ktore postuzyly do utworzenia semiobliczen ze zbioru SC(X, ).

CH(SC(X, Y))={s"|3s.5C(s,s") = SC(X, 1)}

Whiosek 2-1

Jesli proces jest czesciowo poprawny w sensie kryterium (P’.k), wowczas:
1.CH(SUB, S))c B’
2.CH(SL(F,S))c F’
3.Ran (k) c S’

|

Def. 2-8 Calkowitej poprawnosci

Dane sg dwa procesy P=(S,B, F,T)i P'=(S’, B, F’, T’) oraz relacja k — S x S’. Proces
P jest czesciowo poprawny w sensie kryterium (k, P’) wtw. jesli spelnione sg ponizsze
warunki:

1. CH(SU(B,S’))=B" oraz CH(SL(F,S’))=F"’

2. Dla kazdego s,” € Ran( T”) istnieja stany s, s, oraz sy’ takie, ze: so” € 7" (s )
oraz spelnione jest: SL (5o, 50" ) N SU ( Sy, S ) # D
|

Whiosek 2-2

Jesli proces jest calkowicie poprawny w sensie kryterium (P’ .k), wowczas:
1.CH(SUB, S))=8
2.CH(SL(F,S))=F
3.Ran (k)= S

|

Réwnosé (3) wypltywa bezposrednio ze zmienionego warunku (2) definicji.
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W pracy [Szmuc 89b, 91] pokazano przez konstrukcje odpowiednich procesow, ze
zaproponowane pojecia czesciowej i catkowitej poprawnosci wzglednej sa rozszerzeniem
klasycznego pojecia definiowanego dla programow sekwencyjnych.

Konieczno$¢ zatrzymania programu w przypadku poprawnosci catkowitej jest w tym
modelu zastgpiona przez wymaganie zgodnosci pomiedzy nieskonczonymi petlami
procesu weryfikowanego 1 kryterialnego, ktére jest bardziej adekwatne dla
oprogramowania wspoétbieznego. Problemem zwigzanym z takg interpretacja jest jednak
fakt, ze nie wszystkie petle musza by¢ odwzorowane przez relacje¢ £ (Rys. 2-3). W
cytowanej pracy sugerowane jest w takim przypadku rozszerzanie procesu kryterialnego o
dodatkowe stany posrednie (s, ' na przyktadowym rysunku.)

Poszukujac innych podobienstw mozna wskazaé zbiezno$¢ pojecia czesciowej
poprawnosci z wlasnoscig bezpieczenstwa oraz catkowitej poprawnosci z wlasnoscia
zywotnosci formutowanych z uzyciem logiki temporalnej (por. podrozdziat 2.4.). W
stosunku do rownowaznosci wlasnosci catkowitej poprawnosci i zywotnosci mozna jednak
wysuna¢ analogiczne zarzuty dotyczace petli.

P P

S3 é\_//o S3

Rys. 2-3 Petla w procesie weryfikowanym dla ktorej brak jest odwzorowania w
procesie kryterialnym

Problem uzgadniania petli moze zosta¢ rozwigzany przez dodatkowe zatozenia dotyczace
sprawiedliwosci systemu, podobnie jak zaproponowano to w [KMP 94] (por. 2.5.1) Moga
one prowadzi¢ one do wykluczenia ze zbiorow obliczen procesu P nieskonczonego ciagu
(S1, $2, §2,...). W cytowanych pracach zalozenia takie nie wystepuja; wydaja si¢ one
ktopotliwe do wyspecyfikowania dla rzeczywistych systemow poddanych weryfikacji.

2.6.4 Narzedzia formalne weryfikacji poprawnosci

Rozdzial ten definiuje konstrukcje formalne, ktore sa podstawa do implementacji
algorytmow weryfikacji poprawnosci. Obejmuja one: proces sprzezony opisujacy zasady
réwnoleglej analizy przebiegu procesu weryfikowanego i kryterialnego oraz twierdzenie o
lokalnej testowalnosci okreslajace warunki konieczne i wystarczajace, jakie musi spetnia¢
proces sprzezony, aby proces weryfikowanego byl poprawny w sensie kryterium.
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Def. 2-9 Proces sprzezony

NiechP=(S,B,F,T)iP’=(S,B’, F’,T")beda procesami a k relacja k = S x S’. Proces
sprzezony jest czworka P = ( S,B,F,T), gdzie

1. § cSx M M= 25 % 25% 2S’jest zbiorem stanow

2. B= {Gs, (pS",pB’,pF’))|s € BApS' =B U T (k(s))\k(s) A
pB’ =B’ N k(s) A pF’ =k(s) }; B jest zbiorem stanow poczatkowych

3. F ={(s,(pS’,pB’,pF’))|s € F} jest zbiorem stanéw koncowych
4. T jest relacja.

Dla kazdej pary ((s, ( pS’, pB’, pF’)), (s1, (pS1’, pB1’, pF1’))) € T spetnione
sa nastepujace warunki:

a) (s,s1)eT

b) pS1'=pS U T’(k(s1)) \ k(s1)

c) pBi’=pB U (B’ N k(s1))

d) pFi’=pF" O k(s \ (T"" (k(s1) ) \ F))
|

Stan procesu sprzezonego jest para, ktorej pierwszy element nalezy do zbioru stanow
procesu weryfikowanego, natomiast drugi okresla tzw. stan pamieci. Zbudowany jest on z
trzech sktadowych ( pS’, pB’, pF’). Skladowe te odpowiedzialne sa za przechowywanie
informacji o historii odwzorowania standw charakterystycznych procesu weryfikowanego
w stany procesu kryterialnego oraz o stanach oczekiwanych. Skladowa pS’ okresla
nastepne dopuszczalne stany, skladowa pB’ osiagniete stany poczatkowe procesu
kryterialnego, natomiast sktadowa pF’ definiuje zbidr stanow, ktére moga poprzedzac
poprawnie osiggane stany przyszie.

Zbidr F+* jest zbiorem tzw. stanéw petlacych procesu kryterialnego. Zauwazmy, ze dla
procesu o skonczonej liczbie stanow, obliczenie nieskoniczone moze pojawié si¢ jedynie w
obecnosci petli. Kazde nieskonczone obliczenie jest elementem pewnego zbioru, ktory
moze by¢ reprezentowany przez skonczone wyrazenie zbudowane ze skonczonych ciggow
elementow. Ostatnim elementem takiego ciggu jest pierwszy element petli oznaczany
symbolem ,,*” [Szmuc 91].

Proces sprzezony opisuje sposéb odwzorowania przez relacje kryterialng k przejsé¢ w
procesie weryfikowanym w zbiory przejs¢ w procesie kryterialnym. W szczegdlnosci,
kiedy dany stan s; procesu weryfikowanego nie nalezy do dziedziny relacji %, stan
skladowej pamigci procesu sprzgzonego nie ulega zmianie. Osiagnigcie stanu
charakterystycznego w procesie weryfikowanym zwigzane jest ze zmiang skladowej
pamieci. Zmiana ta dla procesu poprawnego w sensie kryterium nie jest jednak dowolna.
Ponizej przedstawione twierdzenie formutuje warunki, jakie musza spetniaé przej$cia w
procesie kryterialnym.
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Twierdzenie 2-1 O lokalnej testowalnosci

Niech P=(S,B, F,T)iP’'=(S", B, F’, T’) beda procesami a k relacjg k — S x S’. Niech P
bedzie procesem sprzezonym. Proces P jest catkowicie poprawny w sensie kryterium
(k, P’) wtw. jesli proces sprzezony spelnia nastepujace warunki:

1.VseB. k(s)ycB’

2.V (s,(pS’,pB’,pF’) € F pF'c F’

3. Dla dowolnego przejscia ( (s, (pS’, pB’, pF’) ). (s1, (pS1 . pB1",pF1’))) e T
spetniony jest warunek k(s;) c pS”’

4. Wystapity wszystkie stany poczatkowe: U pB'="B

(s.(pS',pB'.pF")el:

5. Wystapity wszystkie stany koncowe: U pF'=F'UF'U E',

(s.(pS',pB',pF")el

gdzie F! jest pewnym, w szczegolnosci pustym podzbiorem standw tych obliczen,
ktére nie naleza do F»’ i wystepuja w obliczeniach konczacych si¢ w stanach ze zbioru
Fy.

|

W przypadku czesciowej poprawnosci warunki (4) 1 (5) sa pomijane. Dowod twierdzenia
dla przypadkow czesciowej i calkowitej poprawnosci zamieszczony jest w [Szmuc 8§9b,
91]. Polega on na dekompozycji procesu weryfikowanego na zbidr procesow, ktorych
odpowiednie stany poczatkowe i koncowe odpowiadajg stanom charakterystycznym.
Dowdd wykorzystuje opis procesu weryfikowanego w postaci wyrazenia zbudowanego z
symboli proceséw i zdefiniowanych w cytowanych pracach operatoréw algebry procesow.
Stworzone wyrazenie jest rzutowane w zbior stanéw procesu kryterialnego.

2.6.5 Rozszerzenia w definicji procesu kryterialnego

Podstawowa relacyjna struktura procesu kryterialnego poddana zostala w kolejnych
pracach [Szmuc 93, 97a, 97b] modyfikacjom. Rozszerzenia te nie beda tutaj formalnie
opisywane, poniewaz taka postaé nie bedzie uzywana bezposrednio w pracy. Opis
formalny prowadzony jest w kategoriach funkcji klasyfikujacej typy stanow ze wzgledu na
sposob ich osiggania oraz opuszczania.

Podstawowym rozszerzeniem jest modelowanie niedeterministycznego wyboru (exor)
jednego z przej$é w procesie kryterialnym. Rys. 2-4 przedstawia poprawny i niepoprawny
wariant odwzorowania fragmentu procesu weryfikowanego w przejscia procesu
kryterialnego. Charakter funkcji wyjsciowej stanu s;” powoduje, ze po osiggnieciu stanu
charakterystycznego zwigzanego ze stanem s,’ przej$cie do stanu s3” traktowane jest jako
niepoprawne.
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(@) ()

Rys. 2-4 Poprawne (a) i niepoprawne (b) warianty odwzorowania dla wezta exor

Stan opisany funkcja wejsciowa typu and wprowadzony zostat przede wszystkim w celu
modelowania zjawisk synchronizacji procesow. Przed osiggnigciem wyrdznionego stanu
konieczne jest wczesniejsze osiagniecie wszystkich stanéw  poprzedzajacych.
Uwzgledniajac te uwagi, odwzorowanie na Rys. 2-5 (a) jest poprawne, natomiast na Rys.
2-5 (b) jest niepoprawne, poniewaz dla semiobliczenia sc(si, s3) stan s,’ nie jest osiggany
przed stanem s3’.

O
and é
y
@]

Y
53§/@ s'3

(@) ()

Rys. 2-5 Poprawne (a) i niepoprawne (b) warianty odwzorowania dla wezla and

Innym, mozliwym do wskazania, zastosowaniem wprowadzonych rozszerzen jest lepsze
modelowanie wymagan wyplywajacych z interpretacji diagramow przeptywu danych
(DFD) [Yourdon 88; Perez 90], a w szczegdlnosci definicji stownikdw danych. Na Rys. 2-
6 przedstawiono kilka wariantéw specyfikacji DFD ktére moga by¢ modelowane z
uzyciem rozmaitych typow weztow.

W przypadku (a) jest to podstawowy typ wezta (or). Zakonczenie procesu P71 prowadzi do
pojawienia si¢ danej d na wyjsciu. Procesy P2 i P3 moga zosta¢ uaktywnione w dowolne;j
kolejnosci.

W przypadku (b) modelowanie powinno by¢ prowadzone z wykorzystaniem wezta exor,
poniewaz dana d zostata zdefiniowana w stowniku jako jedna z wartosci d; lub do. W
zaleznosci od obliczonego rezultatu uaktywniony powinien zosta¢ jeden z procesow P2 i
P3.
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Przypadek (c) opisuje sytuacje, kiedy dana d jest rekordem zlozonym z danych d; i do.
Wowczas uaktywnienie procesu P3 musi zostaé poprzedzone wczesniejszym
skompletowaniem rekordu, czyli zakonczeniem dziatania proceséw P11 P3.

d .@ .a d
— >
d dy
d=dq|d,

(@) (b) (©)
Rys. 2-6 Warianty specyfikacji DFD

2.6.6 Weryfikacja oprogramowania wspélbieznego

Zasadnicza procedura zastosowania opisanego modelu poprawnosci do weryfikacji
oprogramowania sktada sie z trzech etapow:

1. konstrukcji procesu sekwencyjnego opisujacego system wspotbieznych procesow;
2. redukceji procesu sekwencyjnego (opcjonalnie)

3. wlasciwej weryfikacji otrzymanego procesu sekwencyjnego wzgledem zdefiniowanego
kryterium.

Etap 1

W pracach [Szmuc 89b, 97a, 97b] podano definicje procesu sekwencyjnego opisujacego
system procesow. Poczatkowo zasady jego konstrukcji uwzglednialy dzielong pamiegé
procesoOw, w ostatnich pracach uwzgledniono takze mechanizmy komunikacji. Pod tym
wzgledem rozwazany model jest bliski modelowi synchronicznie komunikujacych sig
maszyn skonczenie stanowych. (Por. rozdzial 2.2.1)

Proces sekwencyjny opisujacy system proceséw budowany jest przez wykonanie przejs¢
poszczegdlnych procesow sktadowych z przeplotem oraz wspdlne wykonanie przejsé
synchronicznych. Latwo tu odnalez¢ analogie do konstrukeji drzewa stanéw oisagalnych
sieci Petriego.

Etap 2

Etap redukcji procesu sekwencyjnego opisujacego system wspotbiezny opisany zostal w
[Szmuc 89b]. Polega on na usuwaniu ze zbioru S stanéw procesu weryfikowanego i
elementow zbioru S\ Dom(k) przy réwnoczesnym scalaniu przej$¢. Procedura redukcji
opiera si¢ na analizie wyrazen S$ciezkowych opisujacych proces. Etap ten nie jest
wymagany do przejscia do etapu nastepnego, poniewaz z punktu widzenia zaréwno
narzedzi formalnych jak i opracowanych algorytméw zredukowany proces weryfikowany
jest szczegdlnym przypadkiem obiektu wystepujacym w ogdlnym modelu.

Etap 3

Przedmiotem weryfikacji jest niedeterministyczny proces sekwencyjny opisujacy system

wspotbiezny. Weryfikacja polega na budowie procesu sprzezonego P i zastosowaniu
twierdzenia o lokalnej dla badania jego wtasnosci.
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Konstrukcja modulu realizujacego weryfikacje oraz zastosowane algorytmy zostaly
szczegotowo przedstawione w [SS 91]. Tutaj omowione zostang one jedynie w sposob
OpISOWY.

Jak latwo zauwazy¢, definicja procesu sprzezonego jest rekurencyjna; nie jest mozliwe
podanie bezposredniego odwzorowania, ktére przeksztalca zbidér standw procesu
weryfikowanego S w zbior stanow procesu sprzgzonego S . Badanie poprawnosci wymaga
wiec w praktyce analizy semiobliczen procesu weryfikowanego  postaci
sc(sy, ) =(s1, $2,..., Sn) rozpoczynajacych sie w stanie poczatkowym (s;e€B) i
roéwnoczesnej konstrukcji odpowiadajacych im semiobliczen procesu sprzgzonego
sc(5,,9)=(8,,5,,...,5,) zgodnie z warunkiem (4) Def. 2-9

Analiza semiobliczenia sc(s;, ®) ulega zakonczeniu, jesli konstruowane réwnolegle
semiobliczenie procesu sprzezonego jest obliczeniem. Opisane jest to nastepujacym
warunkiem:

Semiobliczenie sc(5,,S,)=(5,,5,,...,5,) procesu sprzezonego jest obliczeniem wtw.
1. § €F lub
2. 35 e Z(sc(5,,8,,)).5 =5,

Pierwszy sktadnik warunku zwigzany jest z osiaggnieciem stanu koncowego procesu
weryfikowanego; drugi skladnik zwigzany jest z osiggnieciem stanu pseudo-koncowego
(petli w procesie sprzgzonym). Zbidr standow, ktore spelniaja drugi skladnik warunku

oznaczany byl w warunku (5) twierdzenia o lokalnej testowalnosci jako F.'.

Realizacja praktyczna algorytmu nie musi w ogdlnym przypadku zaktada¢ bezposrednio
analizy semiobliczen. Mozliwg wariacja w stosunku algorytmu podstawowego jest
konstrukcja skonczonego ciagu (Po, P1, P,..., P, ) zbieznego do P. Moze ona polegaé
na zapamigtywaniu osiagnigtych standéw procesu sprzezonego i sprawdzaniu w i-tej
iteracji, czy ostatni stan §,semiobliczenia sc(§,,8,,) spelia warunek §, €S_,. W takim
wypadku analiza danego semiobliczenia nie jest dalej kontynuowana. Takie wilasnie
rozwigzanie przyjeto w pracy przy konstrukcji procesu sprzezonego dla zmienionej
dziedziny modelu poprawnosci.

2.6.7 Analiza proces6w wchodzacych w sklad modelu poprawnosci

Definicja poprawnosci w wersji podstawowej formutuje wymagania dotyczace relacyjnych
zaleznosci pomiedzy dwiema analogicznie zdefiniowanym strukturami procesow
weryfikowanego 1 kryterialnego. W przypadku modelowania wlasnosci quasi-
determinizmu oraz synchronizacji definicja ta wulegla zmianie [Szmuc 89b, 93];
zmodyfikowane takze zostaly warunki opisujace przejScia w procesie sprzezonym,
niemniej ogdlna posta¢ zagadnienia pozostata niezmieniona.

Analiza przeprowadzona w tym podrozdziale opiera si¢ na zalozeniu, ze zarowno proces
weryfikowany P jak i proces kryterialny P’ reprezentuja pewne specyfikacje zachowania.
Omoéwione zostang podstawowe roéznice pomiedzy zasadami interpretacji tych specyfikacji
wynikajace z konstrukcji procesu sprz¢zonego.

Proces weryfikowany jest interpretowany jako niedeterministyczny proces sekwencyjny.
Zaklada si¢, ze kazdym momencie wyrdzniony jest dokladnie jeden stan aktywny. Jesli
stanem aktywnym jest s;, wowczas wraz z wykonaniem przejscia (s;, si+1) € T nastepuje
wyrdznienie stanu si+; jako stanu aktywnego. W przypadku rozgalezien mozliwy jest
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niedeterministyczny wybor pomiedzy mozliwymi przej$ciami. Obserwowane zachowanie
procesu weryfikowanego rozpoczyna si¢ w momencie uaktywnienia jednego ze stanow
poczatkowych; jest ono wynikiem arbitralnej decyzji podejmowanej poza systemem
opisanym przez proces.

Interpretacja zachowania procesu Kryterialnego (mimo uzycia analogicznej postaci
definicji) jest zasadniczo odmienna. W danym momencie analizy (a dokladniej
weryfikacji) wyrdzniony jest pewien zbidr stanow aktywnych opisany skladowa pF’
procesu sprzezonego. Zbior ten moze by¢ w szczeg6lnosci zbiorem pustym. Rownoczesnie
przechowywana jest informacja o przysztych dopuszczalnych stanach w postaci sktadowej
pS’. Jak latwo zauwazyé, w ten sposob posrednio opisany jest zbidr dopuszczalnych
przejs¢, ktory mozna zdefiniowaé jako (pF’' x pS’ )N T".

Definicja zbioru pS’ pozwala w przypadku rozgatezien typu or na wykonanie wszystkich
przejs¢ wychodzacych z danego wezla (co odpowiada w przyblizeniu zasadom
interpretacji diagraméw przeptywow danych DFD).

W przypadku weztow typu exor (przypadek quasi-determinizmu) formuly opisujace
sktadowa pamieci pS’ sa odpowiednio modyfikowane [Szmuc 89b], aby wykonanie
jednego z przej$¢ (np.: (s;’,s2°) na Rys. 2-4) powodowalo usunigcie ze zbioru pS’
wszystkich stanow nastepujacych po danym wezle (s, dla omawianego przyktadu.)

Podobnie dla standw typu and (z synchronizacja na wejsciu) stan ten moze si¢ pojawié¢ w
zbiorze pS’ jesli wszystkie stany poprzedzajace naleza do zbioru pF’.

Charakterystyczng wlasnoscig konstrukcji procesu sprzezonego jest to, ze w jego
poprawnym semiobliczeniu stany poczatkowe procesu kryterialnego moga by¢ osiggane
jednokrotnie (wynika to ze sposobu przeksztalacania skladowej pS’). Wlasnos¢ ta
uniemozliwia zwigzanie stanu poczatkowego procesu kryterialnego z asynchronicznie
pojawiajacym si¢ zdarzeniem generowanym przez otoczenie systemu. W modelu
przyjetym w pracy zalozenie to zostanie ostabione, aby dopusci¢ mozliwos¢ takiej definicji
wymagan. Wydaje si¢ to bardzo naturalne dla wielu nieformalnych specytfikacji —
zwlaszcza wykorzystujacych konstrukcje analizy strukturalne;.

2.6.8 Inne spojrzenie na zagadnienie poprawnosci wzglednej

Autorowi blizsza jest intuicja poprawnosci wzglednej wynikajaca z formul definiujacych
proces sprzezony niz bezposrednio z definicji. Interpretacja procesu sprzezonego pozwala
traktowa¢ poprawnos¢ wzgledna jako pewng wlasno$¢é semiobliczen procesu
weryfikowanego.

Omoéwione powyzej wlasnosci sugerujg inng konstrukcje modelu poprawnosci —
réwnowazng warunkom twierdzenia o lokalnej testowalnosci. Opiera si¢ ona na zalozeniu,
ze zachowanie procesu kryterialnego traktowanego jako specyfikacja mozna opisaé w
postaci semiobliczenia pewnego niedeterministycznego procesu sekwencyjnego.

Model poprawnosci bedzie w pracy formulowany w kategoriach wlasnosci odwzorowania
przeksztatcajacego semiobliczenia (lub inne bliskie im reprezentacje zachowania) procesu
weryfikowanego w semiobliczenia procesu sekwencyjnego opisujacego potencjalne
zachowanie przejawiane przez proces kryterialny.

Ponizsza  definicja obrazuje ide¢ konstrukcji  niedeterministycznego procesu
sekwencyjnego opisujacego zachowanie najprostszego modelu procesu kryterialnego (bez
weztow exor i and).
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Def. 2-10 Proces sekwencyjny opisujacy zachowanie procesu kryterialnego

Niech P'=(S’, B, F’, T") oznacza proces kryterialny.

Proces opisujacy zachowanie procesu kryterialnego jest czworka P = ( S,B,F, T ),
gdzie

1. S <M, M= 25 % 25 ZSljest zbiorem stanow

B s ) gl ) ) ) s s s B' gl b
2. B={(ps.pb.pf")|ps’= B VT (pb’)\pb’Apb € 2" Apf"=pb"};
B jest zbiorem standw poczatkowych

3. F ={((ps.pb’,.pf’) | ps=DB Apb’ =B’ Apf < F’} jest zbiorem stanéw
koncowych

4. T jest relacja. Dla kazdej pary ((ps’, pb’, pf’ ), (psi . pb1 ", pfi’)) € T
spetnione sg nastepujace warunki:

a) istnieje niepusty podzbidr standw reached osiagnietych w danym
przejsciu: reached c ps’ U ( B’ \pb’) A reached # &

b) ps1’=ps’ U T’( reached ) \ reached

c) pby’=pb’ U (B’ N reached)

d) pfi’ = pf" U reached \ ( T""'(reached))
|

Jak latwo zauwazy¢ (przez odpowiednie podstawienie k(s)=reached, pS’ = ps’, itd.)
zdefiniowany powyzej proces P pokrywa wszystkie stany i przejscia sktadowej pamieci

procesu sprzezonego P wprowadzajac rownoczesnie dodatkowe stany i przejscia.
Zachowanie skladowej pamieci procesu sprze;Zonego mozna opisa¢ odpowiednio

skonstruowanym procesem postaci P M= ( S M BM, F M T M ). Proces ten jest w istocie
podprocesem procesu P ktory w przypadku zachowania poprawnosci spetnia Smc S
BMCB FMCF TMCT

Jest to uzasadnione, poniewaz proces kryterialny moze by¢ traktowany jako specyfikacja
wymagan dla rodziny proceséw weryfikowanych, ktére moga powsta¢ jako rezultat ich
uscislania dla kolejnej warstwy abstrakcji opisu oprogramowania. Naturalnym rezultatem
decyzji projektowych jest dodawanie ograniczen, ktére jednak powinny by¢ w zgodzie z
og6lnymi wlasnosciami zdefiniowanymi w poprzedniej warstwie.

Def. 2-11 Poprawnos¢ semiobliczenia wzgledem procesu sekwencyjnego opisujacego
zachowanie procesu kryterialnego

Niech P=(S,B,F,T)iP'=(S’, B, F’, T’) beda procesami a krelacja k c S x S".

Niech P bedzie procesem opisujacym zachowanie specyfikacji zdefiniowanym dla P’
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Semiobliczenie sc(si, Sy ) = (51, $2,..., $n), gdzie s; € B, jest poprawne w sensie kryterium
jesli istnieje semiobliczenie procesu P postaci sc(s;,S, ) = (5,5 ,...,5,), gdzie m < n
oraz zachowujaca uporzadkowanie funkcja J: {k € N |k<n } — {k € N | k<m } takie, ze:
1. k(s))=pB1' AJ(1)=1
2. Dla dowolnego 1 <i < n zachodza nastepujace warunki:
a) k(s = = J@)=J(i-1)
b)k(s)# & = Ji)=J3G-1)+1
oraz istnieje zbior reached stuzacy do wyznaczenia przejscia (s, ), 5, ) (zgodnie z
Def. 2-10) taki, ze reached = k(s)
3. Jezeli s, € F to dla odpowiadajacego mu s, = ( pS’'m, b 'm, pf’'m ) zachodzi:
pfm' CF A pSy’ =B’'\pb'n
|
Def. 2-12 Poprawnosci czesciowej procesu wzgledem procesu sekwencyjnego opisujacecgo
zachowanie procesu kryterialnego
Niech P=(S,B,F,T)iP'=(S’, B, F’, T’) beda procesami a krelacja k c S x S".

Proces P jest czeSciowo poprawny wzgledem kryterium (k, P’) wtw. jezeli wszystkie
semiobliczenia sg poprawne.

W przypadku calkowite] poprawnosci nalezy doda¢ sa warunki analogiczne do (5,6)
twierdzenia o lokalnej testowalnosci.

Whiosek 2-3

Warunki twierdzenia o lokalnej testowalnosci oraz Def. 2-12 sg sobie rownowazne.
|

Latwo zauwazy¢ bezposrednie analogie pomiedzy konstrukcja procesu sprzezonego P

i sposobem jego wykorzystania w twierdzeniu o lokalnej testowalno$ci, a procesem P
oraz jego wykorzystaniem w powyzszych definicjach. Dla dowolnego semiobliczenia

procesu weryfikowanego sc(s;, s, ) oraz odpowiadajacego mu semiobliczenia procesu P

A

postaci sc(s;, 5, ) mozna stworzy¢ odpowiednie semiobliczenie procesu sprzgzonego P
postaci sc($,, 8, ), gdzie § =(s.8,,). Jak wynika z Def. 2-11 dla poprawnego
(niepoprawnego) semiobliczenia poszczegolne pary (5,,5,,,) takze spetniaja (nie spetniaja)
warunki twierdzenia o lokalnej testowalnosci.

Zaproponowana wyzej modyfikacja definicji poprawnosci bliska jest relacjom symulacji i
uscislania omawianym w podrozdziale 2.5.1. Podobnie, konstrukcja procesu sprzgzonego
bliska jest koncepcji produktu synchronicznego dwdch automatéw stosowanych przy
weryfikacji wlasnosci opisanych logika temporalng (Por. 2.4.4). Wystepuja tu oczywiste
réznice: proces kryterialny traktowany jak automat nie realizuje negacji. W zamian za to
akceptuje wszystkie stany, dzieki czemu konstrukcja jest efektywna przy badaniu inkluzji
jezykow.
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Rozwijane w pracy podejscie zaklada wuzycie odwzorowania przeksztatcajacego
reprezentacje zachowania procesu weryfikowanego w postaci ciggu wektoréw akcji
(przejs¢) w analogiczng reprezentacje zachowanie procesu kryterialnego. Podejscie to
wydaje sie autorowi tym bardziej wlasciwe w obecnosci rozszerzen definicji stanow.

Traktujac proces kryterialny jako specyfikacje, dla ktdrej opis zachowania reprezentowany

jest przez proces P latwo skonstruowa¢ przyktady wykorzystujace wezly typu and oraz

exor, w ktorych nie wszystkie stany sa osiggalne, tzn. U pf'#S'. Oznacza to, ze nie
(ps.pb'pfes

istnieje zaden proces catkowicie poprawny w sensie kryterium (k, P’).

Badanie tego zjawiska (okreslanego dalej jako brak spdjnosci wymagan) nie bedzie
centralnym motywem pracy, poniewaz nie stosuje si¢ do niego bezposrednio model oparty
na poréwnaniu zachowania dwoch proceséw. Mozna tu znalezé bliskie analogie do
badania wlasnos$ci zywotnosci sieci Petriego.

2.7 Problemy zastosowan metod automatycznej analizy

Wiele opracowanych teoretycznie metod automatycznej analizy specyfikacji opiera si¢ na
catkowitym lub czesciowym przegladzie zbioru stanow pewnego procesu osiggalnych ze
stanu poczatkowego. Przykladem jest analiza wlasnosci sieci Petriego w oparciu o grafy
znakowan osiggalnych, czy opisane zasady weryfikacji poprawnosci wzglednej
wykorzystujace konstrukcje procesu sprzezonego. Podobne algorytmy tworzone sa dla
weryfikacji wihasnosci opisanych logika temporalng dla systeméw komunikujacych sig
maszyn skonczenie stanowych [Holzmann 91, 97; GH 93]. W wigkszos$ci przypadkow do
stwierdzenia, ze system posiada wymagane wiasnosci niezbedny jest pelny przeglad
przestrzeni standw osiagalnych.

Podstawowa trudnoscia ograniczajaca praktyczne zastosowanie metod automatycznych
jest problem eksplozji przestrzeni standw. Ich liczba na ogdt nie jest uzalezniona od
wielkosci specyfikacji, lecz od jej struktury. Ztozonos¢ obliczeniowa algorytmow badania
wiasnosci systemow w oparciu o analize zbioru stanéw osiggalnych jest na ogét bardzo
duza (PSPACE zupelna). W wielu przypadkach przestrzen stanéw badanego systemu moze
by¢ nieskonczona, na przyktad dla modeli zaktadajacych asynchroniczng komunikacje
pomiedzy procesami potaczonych kanalami o nieskonczonych pojemnosciach. Dla takiego
przypadku istnieja formalne dowody, ze wyrokowanie o takich wlasnosciach jak brak
blokowania jest nierozstrzygalne [Holzmann 91].

Opisane wyze] problemy zaowocowaly algorytmami czgsciowego przeszukiwania
przestrzeni stanow oraz opracowaniem roznych heurystyk przeszukiwania [Holzmann 85;
West 86, 89; LCL 87]. Metodami stosujacymi si¢ do wiekszych systemow (a takze modeli
uwzgledniajacych czas) sa metody przeszukiwania losowego lub metody symulacyjne
[Shaw 92; RS 94; Sacha 95].

Racjonalnos¢ zastosowania konkretnego typu algorytmu zalezy od wielkosci przestrzeni
stanéw badanego systemu. W [Holzmann 91] podano przyktadowe liczby:

e pelny przeglad — dla okoto 10° stanow
e przeszukiwanie czesciowe — systemy do 10® stanow

e przeszukiwanie losowe — dla wiekszych systemoéw
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Wraz z rozwojem sprzetu komputerowego liczby te moga si¢ zwigkszy¢, np.: o jeden lub
dwa rzedy wielkosci, ale nie zmieni to faktu, ze w przypadku duzych systemow rozmiar
przestrzeni stanéw bedzie zawsze uniemozliwial jej pelne przebadanie.

Przedstawione w dalszych rozdziatach pracy algorytmy werytikacji oparte sa wytacznie na
zupelnym przegladzie przestrzeni standw. Naturalnym jest, ze mozliwosci ich
zastosowania beda poddane ogdélnym ograniczeniom wynikajacym ze zlozonosci
obliczeniowej rozwazanych problemow.

Opiszemy krotko podstawowe strategie ograniczania wplywu eksplozji przestrzeni stanéw
na jakos$¢ analizy systemow. Ich zastosowanie moze w przysziosci pozwoli¢ na
wykorzystanie omdwionych w pracy metod weryfikacji do czgsciowego badania wlasnosci
wiekszych systemow.

Algorytmy przegladu zupelnego zbioru stanéw osiggalnych daza do generacji skoficzonego
zbioru semiobliczen badanego procesu rozpoczynajacych sie w danym stanie
poczatkowym. W zaleznosci od algorytmu zapisywane sa wybrane informacje o
obliczonych stanach i wykonanych przejsciach.

Typowy algorytm wyznaczania zbioru stanow osiggalnych przeszukuje w glab drzewo
semiobliczen rozpoczynajacych si¢ od poczatkowego semiobliczenia sc = { sy ). Osiagniete
stany dodawane sa do pewnego zbioru S;. Jesli stan wyznaczony jako nast¢pny spetnia
s € S; lub nalezy do zbioru standw biezacego semiobliczenia Z(sc), oznacza to, ze dalsza
analiza jego nastepnikow zostala juz przeprowadzona lub bedzie dokonana podzniej. W
takim przypadku $ciezka przeszukiwania nie jest dalej kontynuowana.

Ponizej przedstawiony jest pseudokod typowej rekurencyjnej procedury implementujacej
algorytm przeszukiwania w glab drzewa stanow procesu..

Podstaw sc = (50 ), St = { 50 }
procedure explore;
begin
if s¢ =( ) then STOP;
podstaw pod S$ ostatni stan nalezacy do semiobliczenia SC;
dodaj § do St ;
wyznaczzbiér](S)wszystkichnastepnikéws;
forall s’ € T(s) do
sprawdépoprawnoééstanus’lubprzejécia(s,sj
ifs’ ¢ Z(sc) As” & S then
begin
dodaj §° do sc ;
explore,
end;
end;
usufi ostatni element semiobliczenia SC;

end,

Efektywnos¢ algorytmu zalezy od dostepnej pamieci M, wielkoSci przestrzeni stanow
badanego systemu |S| i rozmiarow reprezentacji stanu size(s). W przypadku, kiedy
M/ size(s) <|S| algorytm przegladu zupelnego pozwala pokrywa pokrycie pewnego
podzbioru S; przestrzeni stanéw. Przebadanymi stanami beda te, ktére wybrane zostang
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jako pierwsze. W typowych sytuacjach beda nalezaly do pewnej galezi procesu
poprzedzonej dtugim nierozgalezionym ciaggiem stanow. Pokrycie zbiorow stanu procesu
przez wyznaczony zbior S; jest wiec bardzo nieregularne i potencjalnie wiele standéw i
przej$¢ kryjacych bledy moze zosta¢ pominigte.

Lepsze pod tym wzgledem sg efekty zastosowania algorytmow sterujacych czgsciowym
przegladem stanow, ktérych celem jest zapewnienie wiekszej regularnosci pokrycia. Ich
idea jest zastgpienie przegladu wszystkich nastepnikéw 7(s) badanego stanu s jedynie
pewnym jego podzbiorem. W przypadku metod przeszukiwania losowego podzbior ten jest
jednoelementowy.

Do metod przegladu czesciowego naleza:
e ograniczenia glgbokosci przeszukiwania (dlugosci rozwazanych semiobliczen)

e heurystyki poszukiwania blokowania, np.: faworyzujace operacje odbioru komunikatow
dla modeli asynchronicznej komunikacji

¢ heurystyki wyboru przej$¢ oparte na funkcji kosztow obliczanej dla danych stanéw

e przeszukiwanie probabilistyczne — oparte na przydziale poszczegdlnym przejsciom
prawdopodobienstw ich wykonania

e metody czesciowego uporzadkowania bazujace na priorytetach przydzielanych
procesom skltadowym wystepujacym w modelu. Ich zadaniem jest ograniczenie
przeplotu pomiedzy procesami. W zaleznosci od wybranej heurystyki, po wykonaniu
kazdego przejscia priorytety proceséw sa zmniejszane (system zachowuje si¢ bardziej
sprawiedliwie) lub zwiekszane.

e strategie wyboru losowego analizowanego podzbioru zbioru nastepnych stanow.

Opisane powyzej metody opieraja si¢ na ograniczeniu liczby rozwazanych przejs¢ w
badanym procesie. Drugim kierunkiem zwigkszenia efektywnosci algorytmow
wykorzystujacych analize wlasnosci zbioru standw osiggalnych jest zmniejszenie
wielkosci danych reprezentujacych stany przechowywanego w wyznaczanym zbiorze S.
Na takim zalozeniu oparta zostala konstrukcja zaproponowanego przez G. Holzmanna
[Holzmann 88, 91, 95; HP 89] algorytmu supertrace.

Budowa algorytmu opiera si¢ na prostym pomysle — jezeli do przechowywania stanéw w
zbiorze S; dysponujemy pamiecia o rozmiarze M i uzywamy reprezentacji stanu s;
wielkosci size(s;), wowczas najwieksza liczbe stanow zdotamy umiesci¢ w pamieci, jezeli
size(s;) = 1, czyli gdy kazdy osiagniety stan bedzie reprezentowany przez jeden bit.
Mozemy wowczas pokry¢ 8-M standw przestrzeni S.

Zbidr standw osiggnietych S; traktowany jest wiec jak tablica bitowa; zapalenie bitu
oznacza, ze stan zostal juz osiagniety. Do odwzorowania stanu s w indeks tablicy ze
zbioru {1,..., 8-M } uzywana jest funkcja mieszajaca (ang. hash function).

Oczywiscie, odwzorowanie takie jest niejednoznaczne i jako$¢ pokrycia (mierzonego jako
| Sr|/]S| ) zalezy od postaci funkcji mieszajacej. Fakt wyznaczenia w trakcie analizy
stanu s, ktoremu odpowiada zapalony bit w tablicy traktowany jest jako napotkanie stanu,
ktérego nastepniki byly juz wcezesniej analizowane. Tak by¢ jednak nie musi, ze wzgledu
na niejednoznaczno$¢ funkcji mieszajacej. Kilkukrotne uruchomienie algorytmu z réznymi
funkcjami mieszajacymi zwigksza jakos$¢ pokrycia. Efektywno$¢ algorytmu supertrace jest
uzasadniana empirycznie. Niewatpliwie uzalezniona jest przede wszystkim od doboru
funkcji mieszajacych i stopnia ich dostosowania do konkretnego systemu.
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Algorytm supertrace znalazt zastosowanie w pakiecie SPIN [Holzmann 97]. Pewna jego
odmiana stosowana jest takze w komercyjnym pakiecie Telelogic SDT [Telelogic 97].
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3. Ogolna charakterystyka przyjetych rozwigzan

Celem tego rozdzialu jest przedstawienie na wybranych przyktadach sposobu
formutowania zagadnienia poprawnosci wzglednej. W rozwazanych specyfikacjach relacja
poprawnosci bedzie definiowana jako inkluzja zbioréw $ciezek procesow etykietowanych
przeksztatconych przez Sciezkowa funkcje obserwac;i.

Nastepnie zostang wprowadzone i omoéwione definicje liniowej funkcji obserwacji
stanowigcej uogolnienie funkcji sciezkowej oraz funkcji niehomomorficzne;.

3.1 Proces etykietowany

Zgodnie z wczesniejszg zapowiedzia, glownym przedmiotem zainteresowania omawianego
podejscia sa akcje i zaleznosci pomiedzy nimi. Akcje utozsamiane s3 ze zmiang stanu
procesu. Akcja prosta zwigzana jest z wykonaniem przejscia, akcja ztozona z wykonaniem
pewnego zbioru przejs¢. Przy opisie akcji, a zwlaszcza w celu prezentacji zaleznosci
pomiedzy nimi na przykladach, wygodnie poslugiwaé sie pojeciami procesu
etykietowanego i Sciezki.

Def. 3-1 Proces etykietowany

Procesem etykietowanym nazywamy trdjke P = (P, A, o), gdzie P = (S, B, F, T) jest
procesem, A zbiorem etykiet (alfabetem) rownolicznym z relacja opisujaca przejscia
procesu 7, natomiast ¢ jest wzajemnie jednoznaczng funkcja przypisujaca tukom symbole
etykiet: 6: T — A.

Wprowadzona definicja procesu etykietowanego rozni si¢ od definicji przyjetej w
[Szmuc 97b] oraz [Hoare 85; Milner 89] dodatkowym wymaganiem, aby kazdemu
przejsciu byta przypisana unikalna etykieta. W zwigzku z tym specyfikacje dyskutowane w
[GG 98] (O 1 O na Rys 2.3) uznawane sg za niepoprawne. Nie jest tez wprowadzona
etykieta pusta lub tez wyroznione przejscie ukryte (jak T w CCS).

Funkcja pozwalajaca na przypisanie tej samej etykiety réznym przejsciom (w tym etykiety
oznaczajacej akcje ukryta) traktowana bedzie jako szczegdlny przypadek odwzorowania
stuzacego do zdefiniowania funkcji obserwacji. W konsekwencji, takie odwzorowania
beda traktowane zazwyczaj jako zapis wymagan poprawnosciowych pomigdzy dwoma
réznymi specyfikacjami.

Niech S(4) oznacza zbidr wszystkich ciggdw utworzonych z symboli alfabetu A.
Symbolem ( ) oznaczana jest ciag pusty.

Funkcja head: S(4) — S(A) zdefiniowana jest jako:
head({ou, a2, ... 0tny) = {0L1)
head(()) =)

Funkcja tail: S(A) — S(A) zdefiniowana jest jako:
tail({oy, oy, ... Op)) = {02, ... Oy)

tail(()) = ()
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Operator konkatenacji e jest funkcja przeksztatcajaca S(4) x S(4) — S(4) zdefiniowang
jako:

(oLr, O, ... Olk) ® {Olict1, OLk+2, «.o Oln) = {OLL, O, ... Olk, Olictl, OLk+2, «.. Oln)

Oznaczmy przez #1 liczbe elementow ciagu f; oznaczmy przez o liczbe wystapient
symbolu o w ciggu .

Def. 3-2 Sciezka

1. Sciezka procesu etykietowanego P; nazywamy n—eclementowy ciag etykiet
t={a, 0, ... Op) spelniajacy dla n>2 nastepujacy warunek:

. -1 -1
Vz<n.(cs (o0,)=(8,8, )0 (oci+1)=(sk3,sk4):>sk2=sk3).

2. Sciezka poczatkowa procesu P; nazywamy Sciezke pusta lub $ciezke postaci
t={a1, Oz, ... ), spetniajaca 67 (o)) = (5,5, ) A s, €B.

3. Sciezka koncowa procesu P nazywamy $ciezke postaci 1 = (o, 0, ... o), spelniajaca
G_l(ocn) = (8,8, )AS, €F
|

Oznaczmy przez L(P) zbiér wszystkich $ciezek procesu. Funkcje head oraz tail
przeksztalcaja L(P) — L(P), natomiast operator konkatenacji w ogoélnym przypadku
przeksztalca L(P) x L(P) — S(A).

Oznaczmy przez Ly(P) zbidr wszystkich sciezek poczatkowych procesu natomiast przez
L(P) zbior wszystkich sciezek koncowych.

Rozwazmy procesy przedstawione na Rys. 3-1. Proces Pp; jest procesem etykietowanym w
sensie Def. 3-1, natomiast proces P, jest z nig niezgodny. Proces Pp; jest poprawiong
wersja procesu Pp,. Symbolem T oznaczono pewna akcje ukryta.

Zbidr sciezek poczatkowych procesu Pp jest postaci: Ly(Pr1) = {{ ), {(a), {a, b)},
natomiast dla procesu Py, jest on rowny: Ly(P1o) = {{ ), {a), {a, b), {a, 1), {a, T, b)}.

W zaleznosci od przyjetych zalozen zbiory S$ciezek i procesy moga zostaé uznane za
réwnowazne, jak w CSP, lub tez stwierdza si¢ ich odmiennos¢ jak w CCS (ze wzgledu na
to, ze po wykonaniu akcji oznaczonej symbolem a w procesie P mozliwe jest wykonanie
jedynie akcji (b) natomiast w procesie Py, akeji (b) lub (1, b) ).

a a a a
a 1 2
b T b, 1
b
b b,
PL1 PL2 PL3

Rys. 3-1 Przykilady procesow etykietowanych



Rozdzial 3 53

W zaproponowanym podej$ciu  przyjmuje si¢ odmienne zalozenia. Modelem
semantycznym procesOw sa zbiory Sciezek poczatkowych. Zbidr Sciezek poczatkowych
procesu Pyp3 jest postaci Ly(Pr3) = {{), {a1), a1, b1), {an), {ar, T), {aa, T, b3)}. Utozsamienie
zbioréw Ly(Py3) oraz Ly(Py ;) jest zadaniem obserwatora, ktory postugujac sie zdefiniowana
przez siebie funkcja obserwacji odwzorowuje zbior $ciezek w zbior ciggéw symboli
wybranego alfabetu.

3.2 Pojecie obserwacji i jej rola w specyfikacji wymagan

W podrozdziale zostanie zdefiniowana $ciezkowa funkcja obserwacji oraz wyjasniona na
przyktadach koncepcja stosowanego w pracy modelu poprawnosci wzglednej procesow.

3.2.1 Sciezkowa funkcja obserwacji

Niech f1, bedzie funkcja czesciowa odwzorowujaca zbior etykiet 41 w A,. Oznaczmy przez
Dom f1, dziedzing funkcji fi,. Przez analogie do relacji kryterialnej funkcja f;, nazywana
bedzie funkcja kryterialna.

Def. 3-3 Sciezkowa funkcija obserwacji mt,_

Dla danej funkcji kryterialnej f15 : Ay = Aa, P1. = (P, 4, o) oraz A, zdefiniujemy funkcje m;
odwzorowujaca S(4;) — S(4,). Funkcja ta zostanie zdefiniowana rekurencyjnie.
Niech 1 = (o, oy, ... o) € S(41).

1. m(f) = my(head(t)) ® n(tail(t)) jesli # t > 2 (e oznacza operator konkatenacji)

2. m(())=0
3a.  m({a))=(fia))]eslia € Dom fi,
3.b. m({a))=()jeslia & Dom fi

|

Dziatanie $ciezkowej funkcji obserwacji 7, polega na zastgpieniu w obserwowanej Sciezce
symboli alfabetu 4; odpowiednimi symbolami alfabetu 4, oraz usunigciu symboli nie
nalezacych do dziedziny funkcji f,.

Definiujac dla obserwowanego procesu Py3 (Rys. 3-1) funkcje fi2: {a1, a», b1, b2} — {a, b}
jako:

fizo(ar) = fia(ax) = a oraz
S12(b1) = f12(b2) = b,

otrzymamy wynik m(Ly(Pr3)) = {{), {a),{a, b)}, a wigc rdwnos¢ zbioru obserwowanych
Sciezek ze zbiorem Ly(Py ) Sciezek poczatkowych procesu Py ;.

Dziatanie $ciezkowej funkcji obserwacji m; podobne jest do operatordw zmiany etykiet
oraz restrykcji zdefiniowanych w algebrach proceséw CSP i CCS. W obu tych
formalizmach podstawowym celem zastosowan operatorow dziatajacych na etykietach
byta zmiana struktury specyfikacji. Tutaj zakladamy, Zze zastosowaniem funkcji 7 jest
jedynie zmiana obserwowanych akcji.

Wazna zaleta $ciezkowej funkcji obserwacji m; jest to, ze jest przeksztalceniem
homomorficznym ze wzgledu na operator konkatenacji ,,@” ciggdw symboli. Istotnie,
bezposrednio z definicji wynika, ze jezeli ¢, oraz #, sg ciggami symboli alfabetu A,
wowczas spelnione jest: (7 ® ) = ;) ® m(f2). Wlasnos¢ ta moze znalez¢ zastosowanie
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przy dowodzeniu poprawnosci procesow. W szczegdlnosci, na podobnych rozwigzaniach
opiera si¢ koncepcja dowodzenia poprawnosci w formalizmie CSP.

3.2.2 Specyfikacja wymagan i poprawnos¢

Podobnie jak dla algebraicznych metod badania poprawnosci wzglednej (por. 2.6) zaklada
sie, ze wymagania specyfikowane sg w formie procesu kryterialnego. Podstawowa rdznica
pomiedzy oryginalng postacig zagadnienia poprawnosci wzglednej, a przedstawiong tu
konstrukcjg jest sposob ustalania odwzorowania pomiedzy dwoma warstwami
specyfikacji: weryfikowang i kryterialng. Dla oryginalnego sformutowania problemu byta
to asocjacja w dziedzinie stanow zadana w postaci relacji kryterialnej. W pracy zaktada
si¢, ze asocjacja ta ustalana jest dla akcji.

Naturalng metodg powigzania dwoch warstw specyfikacji jest oparcie si¢ na dobranych do
problemu funkcjach obserwacji, o ktorych zaktadamy, ze w logiczny spos6b odwzorowuja
zbidr Sciezek weryfikowanego procesu w zbidr ciggdw symboli alfabetu procesu
kryterialnego.

Idea poprawnosci moze by¢ rozpatrywana w kategoriach eksperymentu. Obserwator sledzi
zachowanie procesu weryfikowanego i1 postugujac si¢ funkcja obserwacji dokonuje
interpretacji $ciezki kolejno wykonywanych akcji zamieniajac ja na cigg akcji nalezacych
do alfabetu procesu kryterialnego. Dopoki otrzymany cigg wyjsciowy jest Sciezka
poczatkowa procesu kryterialnego, obserwator moze twierdzi¢, ze badany proces
zachowuje si¢ poprawnie. Eksperyment ten moze trwa¢ w nieskonczonos¢ lub do
momentu, kiedy analizowana $ciezka zostanie zakonczona wraz z osiggnieciem stanu
koncowego. W takim przypadku obserwator sprawdza dodatkowe wymaganie, czy
zaobserwowany cigg symboli stanowi rowniez $ciezke koncowa procesu kryterialnego.

Istotnym zalozeniem jest, obserwator nie wie a priori, jaki jest zbior $ciezek badanego
procesu, ale postuguje si¢ jedynie funkcja odwzorowujaca w siebie alfabety dwoch
procesow, na podstawie ktorej jest w stanie zdefiniowaé ogolnie funkcje obserwac;i.
Uwzgledniajac powyzsze zalozenia, pierwsze przyblizenie idei poprawnosci moze byc¢
sformulowane nastepujaco:

Def. 3-4 Czes$ciowa poprawnosé m;

Dane sg dwa procesy etykietowane:
1. weryfikowany P = (P, 4, )
2. kryterialny P’ =(P’, A’, ")

Dana jest funkcja czesciowa fi, : A — A’ (funkcja kryterialna). Niech m oznacza
Sciezkowa funkcje obserwacji generowang przez funkcje fi» zgodnie z Def. 3-3.

Proces Py jest cze$ciowo poprawny w sensie kryterium (7, P’) wtw. jesli:
1. VieL,(P).n,(t)eL,(P")
2. VieL,(P).n,(t)eL(P,)

|

Pomijajac roznice zwigzane z dziedzinami odwzorowania laczacymi dwie specyfikacje,
powyzszy model poprawnosci jest w ogdélnym przypadku stabszy niz oryginalny
sformutowany w pracach [Szmuc 88, 89a, 89b, 91, 92]. Istotng roznicg jest fakt, ze w tym
modelu nie mozemy powigza¢ z wykonaniem akcji po stronie procesu weryfikowanego
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obserwacji, ktérej wynikiem bylby zbidér akcji po stronie procesu kryterialnego
odzwierciedlajacych rownolegle przetwarzane wlasnosci. Wynika to z zatozenia, ze f, jest
funkcja, a nie relacja.

Przyktad 3-1

Rozwazmy bardzo uproszczony proces opisujacy zachowanie bankomatu (Rys. 3-2),
ktérego inspiracja byly przyklady zamieszczone w [BH 93]. Uzytkownik bankomatu
(klient) postuguje si¢ karta, na ktérej zakodowany jest jej numer identyfikacyjny PIN a
takze limit wyplat przypadajacy na karte. Operacja wyplaty pieniedzy powinna zostaé
dokonana, tylko wtedy, gdy klient zna kod identyfikacyjny karty oraz zadana kwota jest
mniejsza niz limit.

Klient po wsunieciu karty do bankomatu podaje na klawiaturze kod PIN (akcja inputPin).
Kod ten jest sprawdzany w wyniku akcji checkPin wykonywanej np.: przez inny proces.
Niepoprawny wynik weryfikacji kodu symbolizowany jest przez akcje invalidPin; wynik
poprawny przez akcje validPin. Dalej uzytkownik wprowadza kwote, ktéra chcialby
wyptaci¢ (akcja inputAmount). Symbole outOfLimit oraz inLimit odpowiadaja otrzymaniu
odpowiednio: niepoprawnego i poprawnego rezultatu akcji checkLimit. Podczas akcji
payMoney nastepuje wlasciwa wyplata; jest ona poprzedzana akcja prepare ToPay.

inputPin

checkPin

invalidPin validPin

inputAmount
checkLimit

outOfLimit inLimit

prepareToPay

payMoney

Rys. 3-2 Proces opisujacy zachowanie bankomatu

Dla tak zdefiniowanego procesu okreslimy wymagania dotyczace jego zachowania.
Pragniemy wykazac¢, ze proces opisujacy dzialanie bankomatu zachowuje si¢ tak jak
pewien bardzo ogolny proces wykonujacy pewna akcje warunkowo. Symbol rejected
opisuje dzialanie, w wyniku ktorego stwierdzono, ze warunek wykonania akcji nie zostat
spelniony; symbolem accepted opisujemy sprawdzenie warunku, natomiast przejscie
etykietowane symbolem accomplished zwigzane jest z wykonaniem akcji obtozonej
warunkiem. Proces opisujacy wymagania przedstawiono na Rys. 3-3.
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rejected accepted

accomplished

Rys. 3-3 Proces opisujgcy wymagania

Dla powyzej przedstawionych procesow zdefiniujemy funkcje czesciowa fi, ktorej
zadaniem jest odwzorowanie alfabetow procesow.

fz(invalidPin) = rejected
fi2(outOfLimit) = rejected
fi2(inLimit) = accepted
fi2(payMoney) = accomplished

Latwo sprawdzi¢, poprzez analize $ciezek procesu weryfikowanego, ze proces ten jest
poprawny. Przyktadowo: dla wybranych $ciezek procesu weryfikowanego zachodzi
nastepujace odwzorowanie:

m( {inputPin, checkPin, invalidPin) ) = {rejected)

m( {inputPin, checkPin, validPin, inputAmount, checkAmount, outOfLimit) ) = {rejected)
m( {inputPin, checkPin, validPin, inputAmount, checkAmount, inLimit) ) = {(accepted)

m( {inputPin, checkPin, validPin, inputAmount, checkAmount, inLimit, prepareToPay ) ) =
(accepted)

m( {inputPin, checkPin, validPin, inputAmount, checkAmount, inLimit, prepare ToPay,
payMoney) ) = (accepted, accomplished)

3.3 Liniowa funkcja obserwacji
3.3.1 Wprowadzenie

Rozwazmy inny typ funkcji kryterialnej. Niech gj» bedzie funkcja czesciowa, ktéra
odwzorowuje zbiér symboli alfabetu A; w rodzine zbioréw symboli alfabetu 45.

£12 ZA1 —> 2A2

Zastosowanie takiej funkcji pozwala na powiazanie z obserwowanym przejsciem pewnego
zbioru rownolegle wykonywanych przejsé. (W typowym przypadku zbidr ten bedzie
jednak jednoelementowy.)

Dla tak zdefiniowanej funkcji kryterialnej mozna probowaé stworzy¢ model
odwzorowania opisujacego obserwacje, ktory Sciezke bedzie przeksztatcal w zbior $ciezek.
Jednakze trudno takie odwzorowanie opisa¢é w postaci bardziej ogdlnej, jako
odwzorowanie ciggu symboli w zbidr ciaggéw symboli, poniewaz poniewaz dla danego
przejscia zlozonego o € Dom gy, speiniajacego | g12(a) |> 1 nie mozna stwierdzi¢, do
B €| gia(a) |. Taka decyzja bytaby mozliwa przy zatozeniu, ze wyznaczane zbiory naleza
zawsze do zbioru Sciezek procesu kryterialnego, ale w ten sposob definicja funkcji
obserwacji stracitaby na ogo6lnosci.
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Ta trudno$¢ byla gléwnym powodem zmiany sposobu opisu w stosunku do modelu
uzywanego w oryginalnym sformutowaniu metod badania poprawnosci wzgledne;.
Przyjeto zalozenie, ze stosowang reprezentacja Sciezki bedzie wektor opisujacy wykonane
przejscia, natomiast oba procesy: weryfikowany i kryterialny beda modelowane w sposob,
ktory umozliwi przetwarzanie wektorow. Alternatywna reprezentacja moglby by¢
wielozbidr [Jensen 91], ale ze wzgledu na prostote zapisu wielu formut uzycie wektorow
wydawalo si¢ bardziej atrakcyjne.

Reprezentacja $ciezki w postaci wektora prowadzi w oczywisty sposob do utraty
informacji. Strata ta jednak nie jest tak istotna, jesli zakladamy, ze zachowanie procesu
weryfikowanego bedzie analizowane w systematyczny sposob polegajacy na generacji
ciggow wektoréw réznigcych sie jedynie pojedynczymi akcjami. W takim przypadku
Sciezka moze zosta¢ odtworzona poprzez analize danego ciagu.

3.3.2 Definicja wektorowej funkcji obserwacji mpi,

Dla danych dwoch alfabetow A; oraz A, niech x; € X(4)) = R™ oznacza wektor w

przestrzeni n; wymiarowej, gdzie n; = | 41|, natomiast x, € X(42) = R 2 oznacza wektor w
przestrzeni n, wymiarowej, gdzie ny = | As|.

Zatézmy, 7ze symbole obu alfabetéw, sa uporzadkowane, tzn. istnieje funkcja
Ji: 41 > {1,...,7’11} oraz J>: A, —> {1,...,1’!2}.

Wspolrzedna danego wektora xj,) zwiazang z danym symbolem o € A; oznacza¢
bedziemy na ogo6t x, z pominigciem oznaczenia funkcji porzadkujace;.

Dla danego ciaggu t symboli nalezacych do alfabetu 4 jego reprezentacja w postaci wektora
x(7) jest okreslona jako: x.(f) = tha, gdzie a. € A.

Def. 3-5 Wektorowa liniowa funkcja obserwacii 7y in

Niech gy, bedzie funkcjg czeSciowag gpp:4; > 2A2. Zdefiniujemy macierz L o
wymiarach nyxn;. Jej elementy oznaczane przez L( 7,/ ) przyjmuja wartosci:

jezeli B e g,(a)

1
L(A(B). Ji(a) ) = {0 W p.p.

Zdefiniujemy funkcje i, odwzorowujaca X(4,) »> X(4,). Zatozmy, ze x| € X(4;) oraz
X2 € X(Az)

Wektor x, spetniajacy x, = min( x1 ) okreslony jest jako:  x; =L x;
|

Na Rys. 3-4 pokazano macierz L liniowej funkcji obserwacji dla przykladu 4.1. Kolumny
macierzy etykietowane s3 symbolami alfabetu procesu opisujacego zachowanie
bankomatu, natomiast wiersze macierzy odpowiadaja etykietom procesu kryterialnego.

Zauwazmy, ze akcjom ukrytym odpowiadajg zerowe kolumny macierzy (np.: inputPin,
checkPin ). Akcja rejected moze zosta¢ zaobserwowana w wyniku wykonania invalidPin
lub outOfLimit ). W przypadku odwzorowania danej akcji w zbior akcji réwnolegtych, w
odpowiadajacej jej kolumnie bedzie znajdowac sie kilka wyrazoéw niezerowych.
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Rys. 3-4 Macierz L liniowej funkcji obserwacji
Wazna cechg funkcji obserwacji mj, jest jej homomorficzny charakter. Zauwazmy, ze
jezeli t;, t; s3 pewnymi ciggami symboli alfabetu 4, wowczas zachodzi:

Tin( X(f1 @) ) = mLin( X( 1) ) + mLin( X(12) ).

3.4 Niehomomorficzna funkcja obserwacji

3.4.1 Wprowadzenie

Przyktad 3-2

Rozwazmy zmodyfikowany proces opisujacy dzialanie bankomatu (Rys. 3-5), w ktorym w
wyniku btedu projektanta lub programisty wprowadzono niepoprawne przejscie oznaczone
etykieta ignorePinAsResultOfError. Analiza poprawnosci rozwazanego procesu przy takich
samych jak wczesniej definicjach procesu kryterialnego i funkcji odwzorowujacej w siebie
dwa alfabety prowadzi do stwierdzenia, ze proces ten jest rowniez poprawny.

inputPin
ignorePinAsResultOfError

checkPin

invalidPin validPin
inputAmount
checkLimit

outOfLimit inLimit

prepareToPay

payMoney

Rys. 3-5 Zmodyfikowany proces opisujgcy blednie dziatajqcy bankomat
W szczegblnosci spelnione jest:
m( {inputPin, ignorePinAsResultOfError, inputAmount, checkAmount, inLimity ) =
(accepted)
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Rezultat ten, catkowicie sprzeczny z intuicja poprawnego zachowania bankomatu
prowadzi do propozycji dwoch alternatywnych rozwiazan:

1. zmiany definicji procesu kryterialnego i funkcji £ odwzorowujacej alfabety procesow
tak, aby uwidoczni¢ fakt, ze najpierw powinna nastgpi¢ operacja sprawdzenia kodu, a
nastepnie limitu wyplat;

2. prowadzenia bardziej zlozonych obserwacji, ktore swoj wynik uzaleznialy beda nie
tylko od aktualnie wybranej akcji ale takze od akcji wykonywanych wczesnie;j.

Rozwigzanie pierwsze wydaje si¢ niewygodne. Zmusza ono do zastgpienia abstrakcyjnych
wymagan postacig bardziej szczegdtowa, zblizong w wyniku kolejnych przeksztatcen do
struktury procesu weryfikowanego. Prowadzi to na ogdél do splaszczenia i1 zatarcia
hierarchii specyfikacji, w ktorej] wymagania staja si¢ procesem definiujacym szczegdélowo
zachowanie calego systemu, natomiast opis kolejnej warstwy (np.: projektu
oprogramowania) jest opisem niewiele bardziej zlozonym. Wprowadzenie dodatkowych
szczegdtow do opisu wymagan tylko w celu ich weryfikacji, jest takze niewlasciwe,
poniewaz przeczy zasadzie trwatosci rezultatow analizy wymagan.

Z punktu widzenia zastosowan w cyklu wytwarzania oprogramowania bardziej naturalne
jest przyjecie zalozenia, ze proces opisujacy wymagania ma posta¢ ustalong, natomiast
projektant konstruujac nastgpng warstwe specyfikacji definiuje takze sposob
odwzorowania jej zachowania stosowny do podjetych decyzji projektowych. (W pewnym
sensie odwzorowanie to jest rowniez czescia specyfikacji.)

Powyzsze argumenty sklonily autora do oparcia poprawnosci na bardziej zlozonych
obserwacjach, ktore uwzgledniaja histori¢ wykonania procesu weryfikowanego.

Dla omawianych przyktadow pragnelibySmy jawnie zdefiniowaé, ze akcja accepted
procesu kryterialnego moze zostaé zaobserwowana w wyniku wczesniejszego wykonania
akcji oznaczonych jako validPin i inLimit procesu weryfikowanego.

Dla dwoch alfabetow A4; oraz A4, zdefiniyymy funkcje kryterialng 4, jako funkcje
czesciowa odwzorowujaca 2Al — A,.

Przy takim zatozeniu mozemy wyspecyfikowaé wymaganie, aby warunkiem
zarejestrowania przez obserwatora danego symbolu o alfabetu A4, bylo wczesniejsze
pojawienie si¢ w analizowanej $ciezce wszystkich symboli z pewnego zbioru B € 4, ().

Dla omawianych wczesniej przyktadow (Przyktad 3-1 oraz Przyklad 3-2) funkcja /1> moze
zosta¢ zdefiniowana nastgpujaco:

hi( {invalidPin} ) = rejected

hi2( {outOfLimit} ) = rejected

hi2( {inLimit, validPin} ) = accepted

hi2( {prepareToPay, payMoney} ) = accomplished

Jak tatwo mozna sprawdzi¢, taka definicja chroni obserwatora przed zarejestrowaniem
akcji accepted dla Sciezki postaci:

{inputPin, ignorePinAsResultOfError, inputAmount, checkAmount, inLimit)
poniewaz nie wystapil w niej symbol validPin.

Podobnie, jak dla funkcji kryterialnej g, klopotliwa cecha funkcji kryterialnej 4, jest
fakt, ze trudno na jej podstawie poda¢ konstruktywna metode definiowania funkcji
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obserwacji odwzorowujacej w siebie ciggi symboli dwoch alfabetéw. Dla procesow
cyklicznych symbole akcji z danego zbioru moga powtarza¢ si¢ w $ciezce wielokrotnie.
Podanie réwnan definiujacych obserwowany ciag wyjsciowy zmusza do analizy liczby
wystapien zbioréw symboli w rozpatrywanej Sciezce.

3.4.2 Definicja wektorowej funkcji obserwacji myin

Definicja funkcji mmin zostanie wprowadzona przy zlozeniu, ze odwzorowanie /iy, jest
réznowartosciowe.

Def. 3-6 Wektorowa funkcja obserwacii min

Niech 4, bedzie roznowartosciowa funkcja czesciowa odwzorowujaca 2Al — Aj; ; niech,

x1 € X(4)) = R oraz Xy € X(4y) = R™ beda wektorami przestrzeni okreslonych w
3.3.2.

Zdefiniujemy funkcje mvin : X(41) > X(42).

Oznaczmy przez xi(a) wspdirzedng wektora x; zwigzang z symbolem o. Niech
D(o)={Bc A, | h2(B) =a}

Wspotrzedne wektora x, = mvin(x1) spetniaja:
(o) =min{ xi(B) [ B € A, ()}
|

Zgodnie z definicjg — akcja o zostanie zarejestrowana dokladnie tyle razy, ile razy w
Sciezce reprezentowane] przez wektor pojawia sie wszystkie akcje ze zbioru
odwzorowanego przez funkcje 4.

Wektorowa funkcja obserwacji myin czesto definiowana bedzie w postaci macierzy, ktorej
wiersze odpowiadajg elementom dziedziny funkcji 4.

Def. 3-7 Reprezentacja macierzowa funkeciji main

Podobnie jak przy okreslaniu macierzowej postaci liniowej funkcji obserwacji, zat6zmy, ze
symbole obu alfabetéw, sa uporzadkowane, tzn. istnieje funkcja J;: 41 — {1.....,n;} oraz
Jz: Az e d {1,...,112}.

Zdefiniujemy macierz M o wymiarach myxn;, ktérej elementy oznaczane beda przez
M(ij).
1 jezeli feh (a)
M( (@), Ji(B) ) = {O N
W p.p.

Wspdtrzedne wektora x, = mvin(xx1) Opisane sa wowczas prostg formula:

x2(0) = min{ x1(B) | M( (), /i(B) ) # 0}
n

3.4.3 Definicja funkcji obserwacji

Def. 3-8 Funkcja obserwaciji «

Niech myin bedzie odwzorowaniem przeksztatcajacym przestrzen X — P oraz mypj, niech
przeksztalca P — X’. Zlozenie tych funkcji
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= TLin * T™™in
nazywane bedzie funkcjg obserwacji.
|
Przestrzen P = R' nazywana bedzie przestrzeniq liniowej obserwacji.

Jezeli wszystkie wiersze macierzy M sa liniowo niezalezne, wowczas funkcja obserwacji
jest zapisana w postaci standardowej. Jezeli wszystkie wiersze macierzy M zawieraja
dokladnie jeden element réwny 1, wowczas funkcja obserwacji jest funkcja liniowg
(homomorficzng). Jezeli obie macierze sa macierzami jednostkowymi, wowczas funkcja
obserwacji jest funkcja identycznosciowq.

Na Rys. 3-6 1 Rys. 3-7 pokazano macierze opisujace funkcje obserwacji dla przyktadu 4.2.

Macierz M (Rys. 3-6) jest zapisem funkcji Ap : ZA1 — Ap, gdzie Ap jest niejawnie
zdefiniowanym alfabetem przestrzeni liniowej obserwacji P (tutaj Ap = {badPin, badLimit,
pinAndLimitOK, moneyPayed} ). Macierz L przeksztalca przestrzen liniowej obserwacji w

, , . . . A
przestrzen wektorow procesu kryterialnego zgodnie z odwzorowaniem gpy : Ap — 2 2

S
&
Q
S
3 >
E § T o= % >
£ < £ Q ‘E g = ©
T P $ 38 c3I 2oz ofos
S 8 8 ¢ & 3 8 9 £ g =
§ 56 &8 ¢ &85 3 8 5 8§
badPinf O 0O 0 1 0 0 O O O O O
badLimitf 0 O O O O O O 1 0 O O
pinAndLimitok 0O 0 0 0 1 0 O O 1 0 O
moneyPayedf O O O O O O O O O 1 1

Rys. 3-6 Macierz M opisujgca odwzorowanie Ty,

x
S 3
_E &
s E 3 %
a :‘ c ()
s 3 ¢ §
s & S 8
Q o ad &
rejected| 1 1 0 O
acceptedf 0 O 1 O
accomplished|l 0 0 0 1

Rys. 3-7 Macierz L opisujgca odwzorowanie i,
3.4.4 Zapis wektorowej funkcji obserwacji n

W typowych przyktadach pojawiajacych si¢ w pracy specyfikacja funkcji obserwacji ©
bedzie dokonywana na dwa sposoby:

1. Poprzez zapis bezposredni wspdtrzednych wektordw lub z uzyciem macierzy L i M.
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2. W postaci wyrazenia z uzyciem operatorow ,,0” oraz ,,” bedacego zapisem funkcji
kryterialnych.

Bezposredni zapis wspotrzednych (bliski definicji) dla przyktadu 3.1 podany jest w
postaci:

x(rejected) = x(invalidPin) + x(outOfLimit)
x(accepted) = min{ x(inLimit), x(validPin)}
x(accomplished) = min{ x(prepare ToPay), x(payMoney) }

Jak tatwo zauwazy¢ analizujac definicje, wyrazenia typu min{ x(invalidPin) } zastapiono
po prostu wartoscig x(invalidPin).

Reprezentacja w postaci wyrazenia tej samej funkcji ma postac

rejected = invalidPin © outOfLimit

accepted = validPin o inLimit

accomplished = prepareToPay o payMoney
Najczesciej przy specyfikacji wymagan preferowana bedzie posta¢ wyrazenia poniewaz
najlepiej oddaje ona zaleznosci logiczne pomiedzy akcjami. Operator ,,0”, ktory powinien
by¢ czytany jako ,,i” moze by¢ interpretowany jako koniunkcja dla pewnej logiki

wielowarto$ciowej. Podobnie operator ,,®”, ktéry powinien by¢ czytany jako ,,lub” czy tez
,»albo” moze by¢ interpretowany jako alternatywa. Konstruujac wyrazenie zakladamy, ze

operator ,,0” ma wigkszy priorytet niz ,,®”. Oba operatory te sa przemienne i laczne.

Standardowa postacia zapisu jest alternatywa koniunkcji symboli, czyli:
A i = O0,19...0001 k ®...D Ol m1°...°0] mk

Pojedynczy sktadnik odpowiada zbiorowi B, takiemu, ze /12(B) = a.

3.5 Zastosowanie funkcji obserwacji do specyfikacji i badania
poprawnosci

Sformutowanie i analiza zagadnienie poprawnosci wykorzystujacego wektorowa funkcje
obserwacji jest centralnym motywem pracy. Jego idea podobna jest do rozwigzan
opisanych w podrozdziale 3.2.2. Model poprawnosci zaktada istnienie obserwatora, ktory
cigg wektorow opisujacy zachowanie procesu weryfikowanego (xo, x1, x2,...) ttumaczy na
obserwowany ciag wektorow (m(xo), m(x2), 7(x2),...) 1 sprawdza, czy jest on
dopuszczalnym przejawem zachowania procesu kryterialnego.

Ze wzgledu na to, ze analiza poprawnosci ukierunkowana jest na analize wektorow, ktore
moga reprezentowaé zarowno S$ciezki jak i semiobliczenia stworzony zostanie model
specyfikacji procesu w postaci nierownosci i réwnan liniowych abstrahujacy od konkretne;
specyfikacji, a rownoczesnie zapewniajacy wygodne przetwarzanie wektorow.

Model ten bedzie bardziej ogdlny niz proces lub proces etykietowany zdefiniowany w
[Szmuc 97b]. Jego zadaniem bedzie miedzy innymi specyfikacja zachowania
przejawianego przez procesy wspolbiezne.

Pojecie poprawnosci zdefiniowane zostanie dla dwoch modeli  reprezentujacych
specyfikacje procesu weryfikowanego i kryterialnego. Zaleta takiego podejscia jest
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mozliwo$¢ zastosowania analizy poprawnosci do specyfikacji nieformalnych, ktéorym
mozna nada¢ $cistag semantyke przez budowe odpowiedniego modelu.

Na Rys. 3-8 przedstawiono pogladowy schemat zaleznosci pomiedzy obiektami
wystepujacymi w analizie poprawnosci.

model procesu funkcja

kryterialnego obserwacji | «<—— [ model procesu
<x> | weryfikowanego

Rys. 3-8 Obiekty wystepujace w analizie poprawnosci

Koncepcja poprawnosci dla homomorficznej funkcji obserwacji (por. rozdziat 5) jest pod
wieloma wzgledami podobna do koncepcji relacji symulacji i uscislania opisanych w
podrozdziale 2.5.1.

Podana w rozdziale 6 definicja poprawnosci dla niehomomorficznej funkcji obserwacji
bedzie naktadata ostrzejsze warunki na sposob obliczania akcji modelu kryterialnego. W
praktyce, warunki te ograniczaja przeplot akcji nalezacych do zbiorow odwzorowanych w
akcje procesu kryterialnego, pomiedzy ktorymi zachodzi relacja przyczynowosci
(nastepstwa). Dla funkcji obserwacji zaproponowanej dla przyktadu 4.2 oznacza to, np.: ze
akcja prepare ToPay nie moze poprzedzi¢ akcji inLimit.

Zmodyfikowana funkcja obserwacji (tzw. funkcja obserwacji warunkowej) zostanie
zaproponowana dla modelu liniowego rozszerzonego o dane. Jej definicja podana zostanie
w rozdziale 8.
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4. Model specyfikacji

Celem tego rozdziatu jest zdefiniowanie modelu stosowanego w zagadnieniu poprawnosci.
Zaproponowana postaé¢ pozwala na ujednolicenie sposobu opisu nastepujacych obiektow:

e niedeterministycznego procesu sekwencyjnego (procesu weryfikowanego),
e procesu kryterialnego,
¢ systemu komunikujacych si¢ procesow.

Zalozono, ze model ten powinien mozliwie wiernie opisywa¢ zachowanie wymienionych
obiektéw, a takze pozwoli¢ na utatwienia przy specyfikacji wymagan w postaci procesu
kryterialnego, ktérego stany poczatkowe moga by¢é wielokrotnie osiggane
(wieloinstancyjnego procesu kryterialnego).

Zatozona posta¢ funkcji obserwacji © jako funkcji odwzorowujacej wektory sktonita autora
do wprowadzenia opisu modelu w postaci rownan i nieréwnosci liniowych. Jak juz
wspomniano, alternatywng moglaby by¢ reprezentacja wykorzystujaca wielozbiory, ale
posta¢ wektorowa wydaje si¢ prostsza w zapisie przy takiej same;j sile ekspresji.

4.1 Posta¢ modelu

Opis zasad tworzenia modelu poprzedzimy zatozeniem, Ze rozwazany jest proces postaci
P=(S,B,F,T) lub zwigzany z nim proces etykietowany P = (P, A, c) wyznaczajacy
og6lna topologie przejs¢. Nie opisane wczesniej rozszerzenia stosujace sie do procesu
kryterialnego lub systemu procesow zostang wprowadzone bezposrednio przy omowieniu
zasad modelowania réznych typow wezléw lub komunikacji. Zasady te zostang nast¢pnie
zastosowane do szczegdlnych przypadkow modelu, jakimi sa niedeterministyczny proces
sekwencyjny, proces kryterialny i system (zbidr) procesow.

Glowna idea modelowania specyfikacji jest jej transformacja do postaci zapisanych
macierzowo ograniczen nieréwnosciowych i rownosciowych. Zazwyczaj stanom procesu
(wezlom grafu) odpowiada jedno lub wigcej ograniczen nierdwnosciowych, natomiast
synchronicznym przej$ciom ograniczenia rownosciowe. Jak zostanie dalej pokazane,
stworzony model moze zosta¢ sprowadzony do macierzowego opisu sieci Petriego.

Def. 4-1 Model liniowy procesu

Dla danego procesu P = (S, B, F, T) i procesu etykietowanego P; = (P, 4, ) model
liniowy zdefiniowany jest jako czworka:

ML = (X, xo, A1 x < b, Ap x = 0), gdzie

e X jest przestrzenig rozwigzan zwigzanych z przejSciami X =R n=|T|=|4|;
wektor x € X, spelniajacy Vi=1,...,n.x, >0 nazywany jest rozwigzaniem

e Wektor xy € X jest rozwigzaniem poczatkowym, w szczegolnosci moze by¢ nim
wektor zerowy

e Ajx <Db jest zbiorem ograniczen nierownosciowych;
o Agx =0 jest zbiorem ograniczen réwnosciowych
|

Wspodtrzedne wektorow beda oznaczane jako xi(i) lub x; w zaleznosci od kontekstu.
W pierwszym przypadku oznacza to i-ta wspotrzedng wektora xx ; w drugim i-tg
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wspotrzedng wektora x. Symbolem x, oznaczaé bedziemy wspoirzedng wektora zwigzana
z przejsciem etykietowanym symbolem o.

Dla uproszczenia oznaczen przez A; bedziemy oznaczal i-ty wiersz macierzy
A =[A| Ag]"; przynaleznos¢ wiersza do odpowiedniej podmacierzy okre§lona bedzie
poprzez zbiory indeksow: [ ograniczen nierownosciowych oraz E ograniczen
réwnosciowych I N E = & . Przez b; bedziemy oznacza¢ wspdtrzedng wektora b; dlai € E
spelnione jest b; = 0.

Sposrod zbioru ograniczen nierdwnosciowych bedziemy w niektérych momentach opisu
jawnie wydziela¢ ograniczenia zwigzane z kolejnosciag osiggania i opuszczania weziow
(standw). Sa one postaci Aj x < 0. Przez N c I oznaczymy zbior ograniczen wezlowych.
Jest on zdefiniowany jako: N= {i € I| b;=0}.

4.2 Modelowanie we¢zlow

Definiujac sposéb opisu weztdw za pomoca nierownosci i rownan liniowych zatozymy, ze
modelowany jest proces etykietowany. Ze wzgledu na fakt, ze funkcja etykietujaca o jest
wzajemnie jednoznaczna (patrz Def. 3-1) analogicznie budowany jest model dla zwyklego
procesu.

Dla danego stanu s; procesu etykietowanego P; oznaczmy przez In(sij) zbidr symboli
przejs¢ wejsciowych, natomiast przez Out(s;) zbidr symboli przej$¢ wyjsciowych.

Out(s)) ={a € A |3 (si,sit1) € T. o =0( (s, Si+1) ) }
In(si)y={o € A|3 (si1, 81) € T. oo =o( (Si-1, 5i) ) }
4.2.1 Wezel prosty

Na Rys. 4-1 przedstawiono fragment specyfikacji procesu. Rozwazmy wezet s; oraz
przejscia in = o(si_1, si) 1 out = o( sj, si+1). Kierunek grafu i brak rozgatezien przy wezle s;
narzuca ograniczenie, aby liczba przejs¢ out byla zawsze mniejsza lub réwna liczbie
przejsé in.
Stosowne ograniczenie moze by¢ zapisane jako

Xout — Xin < 0,

gdzie xj, oraz xoy sa odpowiednimi wspotrzednymi wektora rozwigzania.

Rys. 4-1 Wezel bez rozgalezien
4.2.2 Wezel poczatkowy

Przez wezel poczatkowy rozumiany jest tu stan s; ¢ Ran ( T') (Rys. 4-2). W typowych
przypadkach weztowi poczatkowemu s; € B nie beda przypisywane ograniczenia, ktore
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mozna zwigzaé wylacznie z danym weztem. W ten sposéb beda modelowane zbiory
standw poczatkowych.

Si

O
out/ \out
Out2 ........... m

Rys. 4-2 Wezel poczgtkowy

W przypadku, kiedy s; ¢ B zostanie mu jednak przypisane ograniczenie postaci:

me <0.

out Out (s;)

Uniemozliwi ono wykonanie jakiejkolwiek z akcji ze zbioru Out(s;). Brak ograniczenia tej
postaci dla przypadku, gdy s;i € B spowoduje, ze przejscia rozpoczynajace si¢ w stanie
poczatkowym beda mogly by¢ zawsze wykonane. Przy modelowaniu procesu
sekwencyjnego wprowadzone zostang ograniczenia liczby takich przejsc.

4.2.3 Wezel koncowy

Przez wegzel koncowy rozumiany jest tu stan s; ¢ Dom ( T'). Podobnie, jak dla wezta
poczatkowego, w przypadku kiedy s; € F', nie beda mu przypisywane ograniczenia.

©)
Si

Rys. 4-3 Wezel koncowy

W przypadku, kiedy s; ¢ F przypisane mu zostanie i-te ograniczenie wezlowe postaci:

> (-x,)<0
ineln(s;)

Po wykonaniu dowolnej z akcji ze zbioru In(s;) wyrazenie y; = b; — Aj x przyjmie wartos¢
dodatnig i nie bedzie mozliwe wykonanie przejscia, ktére t¢ wartos¢ mogtoby zmniejszyc¢.
W ten sposdb bedzie wykrywana stata aktywnos$¢ stanu nie bedacego stanem koncowym.

4.2.4 Wezel or-exor

Wezet typu or-exor jest jedynym typem wezla wystepujacym w  grafie
niedeteministycznego procesu sekwencyjnego. Po osiggnieciu stanu s; (Rys. 4-4) za
posrednictwem jednego z przej$¢ ze zbioru In(s;) mozliwe jest wybranie doktadnie jednej z
drog z zbioru Out(s;).
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Rys. 4-4 Reprezentacja graficzna wezla or-exor

Oznacza to, ze liczba przejs¢ opuszczajacych wezet jest mniejsza lub réwna od liczby
przejs¢ prowadzacych do wezta. Algebraiczny zapis tych regul w postaci ograniczenia
liniowego moze by¢ przedstawiony w postaci:

Z'xaut - Z‘xm S O’
out Out (s;) ineln(s;)
Jak mozna zauwazy¢, wykonanie jednego z przej$¢ wyjsciowych ze zbioru Ouf(s;) jest
mozliwe, jesli yi=b;— Ajx>0. Liczba przej$s¢ wejsciowych nie jest w tym przypadku
ograniczona.

Jesli nie zostanie zaznaczone graficznie inaczej, wezel typu or-exor bedzie domyslnym
typem wezta we wszystkich przyktadowych specytikacjach.

4.2.5 Wezel or-or

Wezet typu or-or byl domyslnym typem dla weztow wystepujacych w specyfikacji procesu
kryterialnego opisanych w podrozdziale 2.6.7. Na Rys. 4-5 przedstawiono reprezentacje
graficzng tego wezla.

Przyjete reguly interpretacji zwigzane z weztem typu or-or méwia, ze aby wykona¢ jedno z
przej$¢ wyjsciowych ze zbioru Out(si) konieczne jest wczesniejsze osiggniecie wezta s;
poprzez jedno z przejs¢ wejsciowych ze zbioru In(s;). Podstawowa réznica w stosunku do
wezla or-exor jest jednak to, ze po uaktywnieniu wezta, mimo wykonania wszystkich
przejs¢ z pewnego zbioru O < Qut(s;) dalej jest mozliwe wykonanie dowolnego przejscia
out € Out(s;)\ O .

o
OU/ ...... \Sutm
out,

Rys. 4-5 Reprezentacja graficzna wezla or-or

Algebraiczny zapis tych regul moze by¢ przedstawiony w postaci m ograniczen
nierownosciowych, gdzie m = | Ou(s;) | .



Rozdzial 4 68

Yout € Out(s,).(x,, — me <0)

ineln(s;)

Interpretacja powyzszych formul wskazuje, ze wezel typu or-or jest modelowany jako m
weztow typu or-exor , ktére osiggane sg rownoczesnie w wyniku wykonania jednego z
przej$¢ wejsciowych.

4.2.6 Wezel and-or

Wezel typu and-or zostal wprowadzony w celu modelowania wymagan dotyczacych
synchronizacji procesow. W podrozdziale 2.6.5 pokazano takze jego interpretacje dla
diagramow DFD. Osiagniecie stanu s; z synchronizacja na wejsciu (Rys. 4-6) jest mozliwe
jedynie poprzez jednoczesne wykonanie wszystkich przejs¢ wejsciowych ze zbioru In(s;).
Narzuca to nastepujacy zbior warunkow:

Vin,,in, € In(s,) .(X,, =X,,),

co moze by¢ zapisane w postaci k-1 prostych ograniczen rownosciowych, gdzie
k= In(si) |.

Rys. 4-6 Reprezentacja graficzna wezta and-or

Ograniczenia weztowe sg zapisane podobnie, jak dla wezta or-or w postaci m = | Out(s;) |
ograniczen nierdéwnosciowych:

Yout € Out(s,).(x,, —x, <0),
gdzie in jest dowolnym przejsciem wejsciowym in € In(s;).
4.2.7 Wezel and-exor

Wezet ten (Rys. 4-7) jest w opisany podobnymi ograniczeniami réwnosciowymi
opisujacymi zaleznosci pomiedzy akcjami wejsciowymi jak dla wezta and-or.

e

out,

Rys. 4-7 Reprezentacja graficzna wezla and-exor
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Warunek wyjsciowy zapisywany jest jako:

zxout _xl'n S O >

out €Out (s;)
gdzie in jest dowolnym przejsciem wejsciowym in € In(s;)
4.2.8 Wezel o ograniczonej pojemnosci

Wezel o ograniczonej pojemnosci nie wystepowal w pracach dotyczacych zagadnienia
poprawnosci wzglednej z powodu braku reprezentacji dla akumulacji instancji sterowania.
Przypadek wielokrotnego uruchamiania procesu opisywany byt raczej przez petle. Typowa
specyfikacja, gdzie wystepuja analogiczne konstrukcje sa sieci Petriego o ograniczonej
pojemnosci miejsc.

W przyktadach przedstawionych w pracy wezly o ograniczonej pojemnosci beda
najczesciej modelowaty zjawisko buforowania pomiedzy producentem wykonujacym
akcje put a konsumentem wykonujacym akcje take (Rys. 4-8).

O

put

S m
T take
@)

Rys. 4-8 Wezel o ograniczonej pojemnosci
Wezet ten opisany jest dwoma ograniczeniem postaci:

a) xrake - xput < O
b) —x,,. +X,, Sm.

Warunek (a) jest analogiczny jak dla wezta prostego, ktory moze by¢ traktowany jako
wezel o nieskonczonej pojemnosci. Warunek (b) zwigzany jest z ograniczong pojemnoscia
wezta. Szczegdlnym przypadkiem jest wezel o pojemnoscei 1, ktéry modeluje zachowanie
semafora binarnego.

Ograniczenie na pojemnos$¢ wezta moze zostaé przypisane dowolnemu weztowi. Jesli dany
wezel s; zostanie opisany przez k ograniczen nieréwnosciowych postaci:

Ajx<0,i=1,....k

wowczas dodanie ograniczen na pojemnos$¢ wezla zostanie odzwierciedlone przez k&
ograniczen nierdwnosciowych postaci:

(~A)x<m,i=1,...k

Tak prosta operacja jest uzasadniona w nastepujacy sposob: dla danego ograniczenia
weztowego i € N zmienna y; = b; — Aj x (b;j = 0 ) okresla liczbe przej$¢ wyjsciowych, ktére
mozna wykonaé. Ograniczenie na pojemnos$é wezla w istocie dotyczy réznicy migdzy
liczba przejs¢ wejsciowych a wyjsciowych - stad zmiana znaku przy wektorze
ograniczenia. Jak tatwo zauwazy¢, rdéznica miedzy liczbg przejs¢ wejsciowych a
wyjsciowych odpowiada liczbie zetonéw zgromadzonych w miejscu dla sieci Petriego.
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4.2.9 Modelowanie oczek

Przez oczko (ang. self-loop) zwigzane z danym stanem s; rozumiane jest przejscie postaci
(s;, 8;) € T. Problem oczek jest, jak sie wydaje, jedyna staboscig modelu liniowego. Akcja
selfloop zwigzana z oczkiem (Rys. 4-9a) spelnia selfloop € In(si) N Out(s;), przez co
zastosowanie regul opisu wezta prowadzi do zerowania wspdtczynnika wystepujacego
przy ograniczeniu. Prosta operacja stosujaca sie do oczek (opisang takze przy budowie
macierzowego modelu sieci Petriego [Murata 89]) jest wprowadzenie do petli
dodatkowego wezla oraz przejscia oznaczonego na Rys. 4-9b symbolem dummy. W ten
sposob na ogdél beda modelowane oczka w procesie weryfikowanym. Jest to rozwigzanie
niekorzystne, poniewaz w sztuczny sposob zwigksza zlozonos¢ obliczeniowa algorytmow
analizujacych model.

selfloop selfloop;y,
selfloop | Os;
o R o
\_/ selfloopgyt
dummy
(a) (b) (©)

Rys. 4-9 Rozne sposoby modelowania oczek

Takie rozwigzanie jest jednakze niedopuszczalne dla procesu kryterialnego, poniewaz w
rzeczywistosci akcja dummy nie jest elementem wymagan i brak jest sktadowej funkcji
obserwacji, ktora pozwalataby na jej obliczenie.

Z tego powodu w przypadku procesu kryterialnego stosowane bedzie rozwigzanie
przedstawione na Rys. 4-9¢c. Akcja tworzaca oczko dekomponowana jest na dwie akcje
synchroniczne (sprzezone) selfloop,, oraz selfloop,,; pierwsza z nich zwigzana jest ze
sztucznie dodanym stanem poczatkowym, druga ze stanem koncowym. Zgodnie
z wczesniej opisanymi regutami, stanom tym nie odpowiadaja zadne ograniczenia.
Sprzezenie  pomigdzy akacjami opisane bedzie dodatkowym  ograniczeniem

rOWNOSCIOWYM: X000 = Xoioop, -

Sktadowa funkcji obserwacji zwigzana z akcja selfloop jest odpowiednio modyfikowana
do postaci:

x,(selfloop,) = x(selfloop,,) = D, minix,(B)|p < B}
BeD (a)
4.3 Model procesu sekwencyjnego

Dany proces sekwencyjny postaci Ps = (Ss, Bs, Fs, Ts) modelowany bedzie jako proces
P=(S, B, F, T') przez dodanie do zbioru stanéw sztucznego stanu poczatkowego INIT oraz
dodatkowych przejsc.

S = Ss U {INIT}
B = {INIT}

F=Fs

T =Ts U {INIT} x B.
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Celem wprowadzonego rozszerzenia jest odzwierciedlenie opisanych w podrozdziale 2.6.7
zasad interpretacji procesu sekwencyjnego, a zwlaszcza faktu, ze jego obserwowane
zachowanie rozpoczyna si¢ wraz z arbitralnym uaktywnieniem jednego ze stanu
poczatkowych.

Q INIT
PN
init, ~\, init,
//’V_—— “\\\\\
O 8 OS2 )
N 7 B

~ o -

Rys. 4-10 Rozszerzenie procesu sekwencyjnego

Wszystkie wezty rozszerzonego procesu P modelowane sa jak wezty typu or-exor. Istotng
wiasnoscia, ktora musi zosta¢ uwzgledniona jest ograniczenie liczby osiagnietych stanow
poczatkowych w danym semiobliczeniu. Ograniczenie to zapisywane jest jako nierownos¢

Z x,, <1

out eOut (INIT")

Stanowi INIT jako elementowi zbioru stanéw poczatkowych B nie jest przypisywane zadne
ograniczenie.

4.4 Model procesu kryterialnego

Model procesu kryterialnego wystepujacego w oryginalnej postaci zagadnienia
poprawnosci wzglednej skonstruowany jest analogicznie do procesu sekwencyjnego przez
dodanie sztucznego stanu poczatkowego INIT i przej$¢ poczatkowych. Dla zapewnienia

zachowania podobnego do procesu P opisanego w podrozdziale 2.6.8 wprowadzony jest
inny typ ograniczen dla przejs¢ prowadzacych do standw poczatkowych. Sa one
modelowanej jako m nieréwnosci, gdzie m = | Out(INIT) | , postaci

Yout € Out(INIT) .(x,, <1)

4.4.1 Réznice w interpretacji procesu kryterialnego

Pomiedzy zasadami interpretacji procesu kryterialnego wystepujacego w oryginalnym
modelu poprawnosci, a zachowaniem jego modelu liniowo-algebraicznego istniejg pewne
roéznice zwigzane ze zjawiskiem akumulacji sterowania w weztach (jest ono podobne do
akumulacji zetondéw w miejscach sieci Petriego). Glowna przyczynag roznic jest to, ze
proces kryterialny przede wszystkim specyfikowal wymagania wzgledem procesu
sekwencyjnego opisujacego system wspoltbiezny, w zwiazku z tym jego struktura
odpowiadata mocniej strukturze procesu sekwencyjnego, a nie jego specyfikacji.

Rozwazmy przyktad na Rys. 4-11a. W oryginalna interpretacji procesu kryterialnego
zaklozono, ze w wyniku przej$cia w procesie weryfikowanym osiggany jest pewien stan,
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np.: stan si. W kategoriach opisu prowadzonego dla akcji oznaczalo to réwnoczesne
wykonanie akcji in; oraz in,. Osiagnigcie nastgpnego stanu si+; wigzalo si¢ z wykonaniem
operacji out.

Interpretacja modelu liniowego procesu pozwala na przesunigcie operacji in; oraz in
w czasie; w przypadku kiedy obie zostaly wczesniej wykonane — akcja out moze zostaé
wykonana dwukrotnie.

Jak wydaje sie, taka interpretacja lepiej oddaje oczekiwane zachowanie procesu
kryterialnego modelujacego diagramy przeplywdéw danych DFD (Rys. 4-11 b). Traktujac
diagram DFD jako opis wymagan, mamy prawo oczekiwaé, ze w fazie projektowania
odpowiednim procesom zostanie nadana kolejnos¢ aktywacji zgodna z zasadami
przyczynowosci opisanymi przez polaczenia pomiedzy procesami, np.: { iny, out, in,, out )
lub { in4, in,, out, out ), ale nie { out, in4, in,, out )

O in1
Si Si+1
O——>0 d
= )
" ()

(@) (b)
Rys. 4-11 (a) Fragment procesu kryterialnego (b) specyfikacja DFD
4.4.2 Proces wieloinstancyjny

Wieloinstancyjny proces kryterialny jest konstrukcja majaca przede wszystkim na celu
ulatwienie specyfikacji kryterium poprawnosci. Przestanka do jego wprowadzenia sa
zaobserwowane problemy zwigzane z opisem poprawnego zachowania aplikacji, w ktorej
nastepuje buforowanie przesylanych komunikatéw pomiedzy aktywnymi procesami.

Nazwa proces wieloinstancyjny sugeruje, ze moze byé on traktowany jako specyfikacja
dynamicznie tworzonych instancji procesu kryterialnego wystepujacego w oryginalnym
zagadnieniu poprawnosci. Utworzenie instancji procesu zwigzane jest zazwyczaj z
pojawieniem si¢ zdarzenia na wejsciu systemu.

Rozwazmy specyfikacje DFD przedstawiong na Rys. 4-12 . Zadaniem procesu P71 jest
reakcja na asynchroniczne komunikaty pojawiajace si¢ na wejsciu i ich zapis do bufora;
zadaniem procesu P2 jest pobieranie komunikatéw z bufora i ich wyprowadzanie na
zewnatrz aplikacji. Zaktadamy tu, ze bufor ma pojemnos¢ nieograniczona.

put get
in /_\ /\ out
E— —
Buffer
Input Output

Rys. 4-12 Specyfikacja dwdch procesoww lancuchu przetwarzania

Kolejny schemat (Rys. 4-13) przedstawia prosta specyfikacje proceséw P71 oraz P2 w
postaci maszyn skonczeniestanowych stuzaca w tym przypadku jako specyfikacja
weryfikowana. Luki oznaczono etykietami wykonywanych akcji, natomiast stanom
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przypisano symbole zwigzane z etykietami nastgpnych akcji (pisane dla odroznienia z
duzej litery).

O O
In l l Get
o ©)
in< > put get< >out
O O
Put Out
P1 P2

Rys. 4-13 Specyfikacja procesow (weryfikowana)

Rys. 4-14 przedstawia trzy procesy kryterialne stosujace sie do tej samej specyfikacji.
Pierwszy z nich (a) usituje odtwarzaé strukture przesytania informacji; drugi (b) jest
znacznie prostszy, ale struktura ta jest na nim niewidoczna. Oba zdefiniowane sa dla
modelu zaktadajacego odwzorowanie stanow.

¢)
¢ O Input
In' b ¢ in
O
l o1
Put o, InGetQ) oPutOut | P
get'
Get ¢
l PutGet O O InOut o1
! Jou
Out O CQutput
a b c

Rys. 4-14 Warianty procesow kryterialnych

Proces przedstawiony na Rys. 4-14 ¢ reprezentuje wieloinstancyjny proces kryterialny.
Jego konstrukcja doktadnie odpowiada strukturze przesytania informacji. Stan poczatkowy
Input zwiazany jest jawnie z wejsciem systemu. W odroznieniu od zasad interpretacji
oryginalnego procesu kryterialnego stan ten moze by¢ osiagany wielokrotnie, czyli akcje
in’ mozna wykonywaé bez zadnych ograniczen. Weztom procesu kryterialnego zwigzanym
z aktywnoscig procesow P71 lub P2 przypisano ograniczenie na pojemnos¢. W ogdlnym
przypadku nie jest to wymagane.

Jak latwo zauwazy¢, proces wieloinstancyjny odpowiada strukturalnej petli. Brak
ograniczen opisujacych jego stany poczatkowe i koncowe powoduje, ze w wyniku
wykonania pojedynczej instancji procesu zbidr stanéw aktywnych wraca do wartosci
poczatkowe].
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4.5 Model systemu procesow
4.5.1 Komunikacja

Konstruujagc model systemu procesow ograniczono si¢ do opisu komunikacji, nie
uwzgledniajac innych mechanizméw synchronicznej zmiany standw proceséow (jak
bezposrednio dzielona pamigc). Nie jest to istotnym ograniczeniem, poniewaz pamigc
dzielona jest zazwyczaj w systemach wspdtbieznych chroniona; rozmaite mechanizmy
ochrony, np.: semafory modelowane sg przez procesy. Zmiana zawartosci pamieci
dzielonej nie pocigga za sobg bezposrednio zmiany stanu zbioru procesow. Taka zmiana
moze nastgpi¢ dopiero po jej odczycie przez jeden z procesOw majacych potencjalny
dostep do dzielonego zasobu.

Definicja systemu komunikujacych sie proceséw bazuje na konwencji stosowanej dla
maszyn skonczenie stanowych CRSM [Shaw 92] przejetej za CSP [Hoare 85]. Opis
komunikacji nie uwzglednia wartosci przesylanych komunikatow, lecz traktuje
komunikacje wiazace si¢ z przeslaniem rozrdznialnych wartosci majacych wptyw na
przebieg sterowania jako rozroznialne przejscia.

Model systemu komunikujacych sie procesdw moze zostaé zastosowany zaréwno jako
specyfikacja procesu weryfikowanego, jak 1 kryterialnego. Sposob interpretacji
zachowania modelu jest niezalezny od jego postaci.

Def. 4-2 System komunikujacych sie procesow

Systemem komunikujacych si¢ proceséw nazywana jest para (Py, ¢ ), gdzie
1. Py —jest zbiorem roztacznych sekwencyjnych procesow etykietowanych
PL = { PLi | PLi = (Pi, Ai, Gi), i=1,...,m} , gdzie
Vi,j<smi#j.(SSNS, =OAA4,NA =D);
2. ¢ — jest funkcjg czesciowa opisujacg komunikacje ¢ : U A4 - U 4

Zalozenie, ze zalezno$¢ pomiedzy komunikacjami jest opisywana funkcja ma wplyw na
budowe modelu. Oznacza to, ze dopuszczalne sa komunikacje pokazane na Rys. 4-15,
natomiast relacyjna zaleznos¢ z Rys. 4-16 a. jest niedopuszczalna.

C1!l\\\\\ ///l C1?

¢ :}l c? c! l{(l)
czll// \\l cy?
(a) (b)

Rys. 4-15 Dopuszczalne warianty synchronizacji przejs¢ zwigzanych z komunikacjg

Takie zalozenie, roézne np.: od koncepcji opisu komunikacji przedstawionych w
[Szmuc 97b] jest uzasadniane tym, ze mechanizmy komunikacji implementowane dla
systemOéw wspotbieznych nie pozwalaja na synchroniczng realizacje relacyjnych
zaleznosci pomigdzy komunikacjami. W praktycznych rozwigzaniach uzywany jest w
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takim przypadku asynchroniczny kanat komunikacji [Shaw 92, 94; SSSS 94; SS 95a, 95b]
, ktory moze zosta¢ opisany jako bierny proces (Rys. 4-16 b).

channel
______ >
| g e o e

(a) (b)

Rys. 4-16 (a) Zaleznos¢ relacyjna pomigdzy komunikacjami zastgpiona przez (b)
kanal komunikacji

System proceséw modelowany jest jako proces P = (S, B, F, T') bedacy prosta suma
procesow sktadowych: S :US, , T =UT, , itd. Istotnym elementem modelu jest opis
synchronicznych komunikacji jako ograniczen rownosciowych.

Dla danego symbolu o € Ran(¢p) oraz zbioru D(c) = ¢ ‘(o) ograniczenie réwnosciowe
zwigzane z komunikacja o przybiera postaé:

X, — ZxB =0.
peD(a)

Macierz A;j opisujaca system komunikujacych sie proceséw ma posta¢ macierzy blokowo-
diagonalne;.

4 0 0

0 4, 0
4=[0 0 0
0 0 A4, 0

0 0 0 0 4,

Macierze Aj, i=1,...,m lezace na przekatnej sa macierzami procesow sktadowych.
Komunikacje opisane sg za pomocg macierzy Ag. Struktura macierzy A; dla procesow
sekwencyjnych odpowiada strukturze macierzy incydencji grafu [Deo 74]. Dla stanéw z
rozgalezieniem typu or (co moze dotyczy¢ jedynie procesu kryterialnego) struktura ta jest
odmienna.

4.5.2 Modelowanie funkcji

Problem modelowania funkcji wydaje si¢ bardzo istotny ze wzgledu na mozliwosé
rozszerzenia zakresu zastosowan rozwazanego modelu. Zwlaszcza dotyczy to wszelkich
specyfikacji opartych na dekompozycji funkcjonalnej (jak metody analizy strukturalne;j).
Funkcje wystepuja takze w metodach obiektowych [CY 1990; Booch 94] (pod nazwa
metod lub ustug); jednakze ich specyfikacje sa czesto malo systematyczne lub stabo
poddajace si¢ analizie (np.: do ich opisu uzywany jest czegsto pseudokod). Pod tym
wzgledem wyjatkowy jest obiektowy SDL [BH 93] uzywajacy podstawowej nieobiektowej
wersji jezyka [RS 82; SSR 89] do opisu funkcji w postaci maszyny skonczenie-stanowe;.

Podobne rozwigzanie jest stosowane i w tym przypadku. Funkcje modelowane sa jako
szczegolnego rodzaju procesy, zgodnie z propozycjami przedstawionymi w [SSSS 96;
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SS 96, 97a]. Zaproponowany model jest wystarczajaco elastyczny, by wyrazié¢ ich
wywolanie oraz przeszuka¢ drzewo wywotan funkcji.

Podstawowsa idea modelowania funkcji jest przedstawienie ich w postaci specyfikacji
procesu sekwencyjnego, ktory ma co najmniej jeden wyodrgbniony stan poczatkowy (kilka
standw poczatkowych odpowiada przesylaniu ro6znych parametroéw) oraz co najmniej jeden
stan koncowy (kilka standw koncowych odpowiada réznym zwracanym warto$ciom).

Odpowiednie  sprzezenia pomiedzy podprocesem wolajacym 1 podprocesem
reprezentujagcym funkcje pozwalaja modelowaé wywolanie i oczekiwanie na zakonczenie
dziatania funkcji. Z zatozenia — podproces reprezentujacy funkcje jest nieaktywny dopdki
nie zostanie uaktywniony przez podproces wolajacy. Oznacza to, ze zachowuje si¢
podobnie jak opisany wczesniej wieloinstancyjny proces kryterialny.

Rysunek Rys. 4-17 pokazuje przyklad wykorzystania funkcji w modelu. Proces Caller
wykonuje przejscie calll wspolbieznie z przejsciem call? procesu Callee, a nastepnie czeka
na przestanie rezultatu (komunikacje resultA lub resultB).

O O
l init l call?
O O
l x1 V2
© X3 O““
l call! o /
resuItAz/O\rfSU|tB? l x5 (fresuItB!
O O O O
fin1 l l fin2 resuItA!l
O O O
Caller Callee

Rys. 4-17 Przyklad wywolania funkcji

Opisany sposob reprezentacji funkcji ma swoje ograniczenia, ktérych nie da sie
bezposrednio omingé w tym modelu. Procesy, w ktére zostaly przeksztalcone funkcje
zachowuja si¢ wiarygodnie, tylko wtedy, gdy nie sa wolane wspdtbieznie z réznych
watkéw sterowania. Jest tak, poniewaz wektor rozwigzania x (jego wspdirzednymi sa
liczby poszczegdlnych przejs¢) agreguje informacje pochodzaca z roznych watkow.

Zaktadajac, ze do systemu zostanie wprowadzony drugi proces Caller2 o strukturze
podobnej do procesu Caller, mozemy spotka¢ sie z sytuacja, ze wygenerowana zostanie
Sciezka, w ktorej jeden z procesdéw wywola funkcje, nastepnie proces jg reprezentujacy
osiggnie stan bliski konca, po czym drugi z procesow wywotla funkcj¢ i natychmiast
otrzyma jej rezultat.

Niestety, jedynym racjonalnym remedium jest rozroéznianie watkéw. W rozwazanym
modelu oznaczaloby to konieczno$¢ zastgpienia n—elementowego wektora rozwigzania x
macierza X o rozmiarach »n x r, gdzie r jest maksymalng liczbg watkéw réwna liczbie
statycznych proceséw. Model taki nie byt tworzony, poniewaz w ogdlnej postaci powinien
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obejmowaé szersza klase problemow (np.: dynamicznie tworzone procesy dla metod
obiektowych).

Model funkcji bedzie stosowany przy pelnej Swiadomosci jego ograniczen, jako
wygodniejszy niz rozwijanie przej$¢ wolajacego procesu w drzewa. W przypadku
koniecznos$ci uzycia danej funkcji przez dwa wspotbiezne procesy — raczej do modelu
dodana bedzie jej kopia.

4.6 Rozwigzania i stany

Rozwigzaniem dla modelu liniowego specyfikacji ML = (X, A;jx £ b, Ag x = 0) nazywany
jest wektor x € X. Wektor xfe X spelniajacy ograniczenia modelu nazywany jest
rozwigzaniem dopuszczalnym. Zbior Xg = {x € X | x <b, Ag x = 0} nazywany jest zbiorem
rozwigzan dopuszczalnych.

Wektor y=b—A;x nazywany jest stanem systemu. Stan yr jest dopuszczalny, jezeli
istnieje dopuszczalne rozwigzanie x¢ takie, ze yr=b — Ajxs. Stanami dopuszczalnymi sa
jedynie wektory o nieujemnych wartosciach wspolrzednych. Zbior wszystkich stanow
oznaczany bedzie przez Y.

Przez y(x) oznaczana bedzie funkcja, ktoéra zgodnie z podanym wzorem przypisuje
rozwigzaniom stany.

Zgodnie z terminologia programowania liniowego ograniczeniem aktywnym w
rozwigzaniu x nazywany i-te ograniczenie, dla ktérego zachodzi: y; = bi — Ajx = 0.

Jak wczesniej stwierdzono, sposrod ograniczen nierownosciowych wyroznione beda te,
ktére sa bezposrednio zwigzane ze wezlami (stanami procesow wystepujacych w
specyfikacji), a nie pojemnosciami tych weztow. Dany stan specyfikacji sy ¢ B U F jest
jednoznacznie identyfikowany przez zbidr ograniczen weztowych Ny < N. (Jedynie dla
wezla wyjsciowego or zbidr ten zawiera wiecej niz jeden element.)

Mowimy, ze stan si jest aktywny jesli istnieje i € Ny takie, ze i-te ograniczenie jest
nieaktywne, czyli bj — Ajx > 0. W szczegdlnosei dla x = 0, zaden stan sy ¢ B U F nie jest
aktywny.

Def. 4-3 Przejscie elementarne

Przej$ciem elementarnym v € X nazywany jest wektor spelniajacy:

1. v>0, gdzie v(i) € {0,1};

2. Agv=0;

3. jesliv=v; + v, , to zaden z v; i1 v, nie spelnia rownoczesnie warunkow (1)1 (2) .
Zbior wszystkich przejs¢ elementarnych bedzie oznaczany przez V.
|
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Def. 4-4 Dopuszczalne przejscie elementarne

Dla danego stanu systemu y przejscie elementarne v jest dopuszczalne, jezeli:
y—Aijv=0.

Zbidr wszystkich dopuszczalnych przejsé elementarnych w stanie y oznaczany bedzie
przez Vi(y).

Podobnie dla danego rozwigzania x przejscie elementarne v jest dopuszczalne, jezeli
y(x) - Ajv>0. Analogicznie przez Vp(x) oznaczany bedzie zbidér wszystkich przejsé
elementarnych dla rozwigzania x .

Def. 4-5 Rozwiazanie osiagalne

Mowimy, ze rozwigzanie x, € Xr jest osiggalne z xp € X jezeli
1. xp=xp
2. xp=x0+ v, gdziev € Vi(xo)
3. Xp =Xn1 + v, gdzie v € Vi(x,-1) oraz rozwigzanie x,_; jest osiagalne z xj.

Def. 4-6 Stan osiagalny

Dopuszczalny stan y, jest osiagalny z dopuszczalnego stanu yy jezeli
Lo ya=x0
2. yn=yo—A1v, gdziev € Vr()9)
3. ¥n=Yn1—Arv, gdzie v € Vig(yy_1) oraz stan yy, | jest osiagalny z yy.
|
Wyrazenie Ay = A; v nazywane jest dopuszczalng zmiang stanu w stanie yp jezeli
v e Ve(yo).
Whiosek 4-1

Rozwigzanie x, jest osiagalne z xo (lub stan y, jest osiagalny z yo) jezeli istnieje ciag
rozwigzan {xi,....xny (lub standéw (yi,...,yn) ) oraz ciag przejs¢ elementarnych {vi,...,vy 1)
takich, ze vi € Vp(xi-1 ) (lubvi € Vi(yiz1 ) ).

Def. 4-7 Zbior przejs¢ rownoleglych dopuszczalnych w stanie y

Zbior przejs¢ V) < Ve(yo) jest zbiorem przejs¢ rownoleglych w stanie yy jesli dla kazdego
podzbioru V; c V| zachodzi

1. yo—AI AxiZO, gdzie Ax, =ZV

vel,
2. M\ Vic Vi(yo — A1 Ax;)

Réwnowazna definicja dla rozwigzan jest nastepujaca:
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Def. 4-8 Zbiér przej$é réwnoleglych dopuszczalnych w rozwiazaniu x

Zbior przejs¢ Vj < Vr(xo) jest zbiorem przejs¢ rownoleglych w rozwiazaniu x, jesli dla
kazdego podzbioru V; c V) zachodzi

1. b—Aj (xo + Axj) 2 0, gdzie Ax, =ZV

vel,

2. V|| \ Vi < Vi(xo + Ax;j)
[ |
Whiosek 4-2

Jezeli zbidr V) < Vi(xo) jest zbiorem przej$¢ rownolegtych, to rozwiazanie xo + vy, gdzie
v = Z v jest osiggalne w wyniku dowolnej permutacji przej$¢ elementarnych ze zbioru V)

v eﬂ‘

Twierdzenie 4-1

1. Niech V oznacza pewien podzbior zbioru przejs¢ elementarnych dopuszczalnych w
stanie yy , V < Vi(xo).

2. Niech I oznacza zbior indeksoOw wierszy macierzy Aj.

3. Dla dowolnego v; € V oraz i € [ oznaczmy przez

Y= 2 A4()v()

Jsand;(j)v,(7)>0

gdzie Ai(j), v(j) oznaczaja j-ty element odpowiednich wektorow. Zmienna Y oznacza

r

sume wyrazow postaci 4i(7)-vi(j) przyjmujacych jedynie wartosci dodatnie.

Zbior V jest zbiorem przejsé réwnoleglych < Viel. Z Y < y,(i) (1)

v
|

Dowdd

Zdefiniujmy Y = ZA,( J)v,.(j) i zauwazmy, ze Ajv,=Y  , jezeli Ajv,>0 albo

Jsnn A, (j)v,(1)<0

Aive =Y, ,jezeli Aj v, <0 . Zachodzi takze zalezno$¢ Ajv, =Y + Y.

Jesli V jest zbiorem przejs¢ rownoleglych, wowczas dla dowolnego i € I oraz dowolnego
zbioru V; ¢ V zachodzi:

DT+ DY +Y) < (i) (ii) oraz
v, el v, eV\1}

PR MESNG) (iif)

v,. €V}

W szczegolnoscei obie nierdéwnosci musza zachodzi¢ dla zbioru

VNi={weV|Aivw=Y ,A»>0},

ir 2
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a zatem (i) = Y. ¥’ < y,(i).

v, €V}

Jesli zachodzi nierownos¢ (i) , wowcezas dla dowolnego zbioru V; c V zachodzi (ii) oraz
(iii) poniewaz Y +Y <Y .

Def. 4-9 Dopuszczalne rownolegle przejscie zlozone

Przej$ciem zlozonym v, dopuszczalnym w stanie y; nazywany jest wektor spelniajacy
nastepujace warunki:

1. v¢> 0 oraz v.(i) € {0, 1},

2. v, = Zvr , gdzie ¥, 2"

v, eV”
3. zbior V) jest zbiorem przejs¢ rownolegltych

Analogicznie mozna mowi¢ o dopuszczalnym rownoleglym przejsciu zlozonym w
rozwigzaniu x; przez podstawienie y; = y(x;).

Dopuszczalne rownolegle przejscia zlozone sg istotne z punktu widzenia zastosowania w
badaniu poprawnosci. Oczekuje sie, ze kazda zaobserwowana zmiana rozwigzania procesu
kryterialnego bedzie dopuszczalnym przejSciem zlozonym. Twierdzenie 4-1 okresla
warunki, jakie musza zostaé¢ sprawdzone, aby sprawdzi¢, czy dla dwoch kolejnych
rozwigzan x;j oraz xi+; v’ = m( xi+1) — ©( xj) jest dopuszczalnym przejsciem ztozonym dla
rozwigzania x;’ = 7( x;).

Rozwazmy fragment specyfikacji procesu (Rys. 4-18). Wezel srodkowy ma pojemnosé
ograniczong do 2. Dla rozwigzania x =[x;:1, x2:0, x3:0] przejécie ztozone [xi:1, x»:1, x3:1]
nie jest dopuszczalnym przejsciem rownoleglym, mimo, ze wszystkie przejscia
elementarne ([x;:1, x2:0, x3:0], [x1:0, x2:1, x3:0] oraz [x;:0, x2:0,x3:1] ) sa w tym
rozwigzaniu  dopuszczalne, poniewaz po wykonaniu przejscia elementarnego
[x1:1, x2:0, x3:0] przejscie [x;:0, x:1, x3:0] jest niedopuszczalne. Latwo sprawdzié, ze w
takim przypadku warunki okreslane przez Twierdzenie 4-1 nie sa spetnione.

O
%( Xo
2

X3

O=<=—~0,

Rys. 4-18 Fragment specyfikacji procesu

4.7 Wykonanie modelu

Wykonanie modelu ML = (X, Aix<b, Apx=0) polega na generacji ciggu rozwigzan
$(x0,9) = (x0, X1,...,Xi,... y poczawszy od pewnego rozwigzania poczatkowego xy € Xp.
W szczegdlnosci wybranym rozwigzaniem poczatkowym moze by¢ wektor zerowy xy = 0.
Dla kazdej pary kolejnych rozwigzan (xj_,x;) nalezacych do ciagu spelnione jest
Vi =Xi - Xi.1 € Ve(xi.1). Jezeli dla danego xi.; zachodzi | Vr(xi.1) | > 1, wowczas arbitralnie
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jest dokonywany niedeterministyczny wybor pomiedzy dopuszczalnymi przejSciami
elementarnymi. Ciag s(xo, x,) jest skonczony jesli Ve(x,) =< .

Ciagi postaci s(xo,e) zawieraja wektory o wspotrzednych catkowitoliczbowych. Przyjety
model jest z tego punktu widzenia zbyt szeroki, poniewaz opisuje ograniczenia dla
wektorow o wspotrzednych rzeczywistych. Taka postaé zostala przyjeta z mysla o
ewentualnych przyszlych zastosowaniach, w ktérych zjawisko niedeterminizmu moze
zosta¢ usunie¢te przez wprowadzenie prawdopodobienstw. Ograniczenia dotyczace
rozgalezien pozostaja niezmienne rowniez dla rozwigzan niecatkowitoliczbowych.
Rozwazmy dwa ciagi si(xj0.®) oraz s»(x»o.®) roznigce si¢ poczawszy od i+1 wyrazu. Ciag
postaci s(zp,®), gdzie zj=a;x;i+aryxy, a+a;=1 jest rOwniez ciggiem rozwigzan
dopuszczalnych, jako kombinacja liniowa rozwigzan dopuszczalnych nalezacych do zbioru
wypuktego.

4.7.1 Algorytm wykonania modelu

Ponizej przedstawiony zostanie algorytm wykonania modelu, czyli generacji sekwencji
rozwigzan. Pierwszym etapem algorytmu jest wyznaczanie zbioru przejs¢ elementarnych.
Zbior ten jest zapisywany postaci macierzy By, ktorej liniowo niezalezne wierszowe
wektory sg przejsciami elementarnymi ze zbioru V.

1. Wyznacz zbidr przej$¢ elementarnych V.

2. Podstaw x; = xy .

3. Wyznacz Vr(x;) zbidr przejs¢ elementarnych dopuszczalnych w rozwigzaniu x; .
4. Jesli zbior Vi(x;) = O przejdzdo 7 .

5. Wybierz dowolne przejscie v; € Vi(x;).

6. Podstaw xj:| = xj + v;; podstaw i := i+1; przejdz do 3.

7. Dokonaj analizy rozwigzania x; konczacego sekwencje.

4.7.2 Procedura wyznaczania macierzy przejS¢ elementarnych

Zgodnie z Def. 4-3 kazde przejscie elementarne v jest najmniejszym nieujemnym
wektorem spetniajacym Ag v =0. Z definicji wynika takze, ze zbior wszystkich przejs¢
elementarnych J jest zbiorem wektoréw liniowo niezaleznych. Zadaniem algorytmu jest
wyznaczenie wszystkich liniowo niezaleznych niezerowych wektoréw o nieujemnych
sktadowych spetniajacych zbidr ograniczen rownosciowych.

Zauwazmy takze, ze macierz Ap ma specyficzng posta¢ zwigzang z modelowaniem
weztow typu and lub komunikacji pomigdzy procesami (por. 4.5).

Procedura wyznaczania macierzy By opiera si¢ na rozwigzaniu zaczerpni¢tym z
[Murata 89; Hohn 58] .

Zatézmy, ze macierz A ma wymiary m x n. Niech r bedzie rzedem macierzy Ag. Macierz
Ag zostanie podzielona na cztery podmacierze: Aj; - nieosobliwa macierz rzedu r,
podmacierz Aj, o wymiarach (n—r)xr oraz macierze A;; o wymiarach rx(m-r) i Ay o
wymiarach (n-r)x(m-r).

A = 4, AIZ $” Q)
: A21 4y $m_7’

Zbior (m-r) liniowo niezaleznych rozwigzan uktadu Ag v = 0 dany jest w postaci macierzy
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By = [-An' (Au) ' s L, (i)
gdzie I, jest macierza jednostkowa rzedu p=m -r. W Zrédlowej pracy przeprowadzony
byt nieco inny podzial macierzy; tu ze wzgledu na zastosowany algorytm wymieniono
kolumny pierwsza z druga, stad zmienione sg kolumny macierzy By . Nie jest to istotna

zmiana, poniewaz dla wyznaczenia podziatu (i) niezbedna jest permutacja wierszy i
kolumn Ag.

Okreslanie podzialu na podmacierze zgodnie z (i) oraz wyznaczanie czynnika (A;')”"
dokonywane w trakcie » < m krokow algorytmu bazujacego na eliminacji Gaussa-Jordana
[BF 85] z czesciowym wyborem elementu gtownego. Przyjeta zostata najprostsza metoda
ze wzgledu na dobre uwarunkowanie macierzy Ag.

Algorytm
1. Podstawi:=1 ,A(O) = Ag; i == m.
2. Jeslii=wr;, to STOP.
3. Jedli i-ty wiersz jest zerowy, wowczas zamien wiersze i oraz ri , nastepnie

podstaw 7;:= ri-1 i przejdz do 2. (Zmienna r; jest licznikiem niezerowych
wierszy macierzy A“")

4. Okre$l jako element centralny AY™" , dla ktérego wyrazenie Z|A‘§,’{‘”

Jj=0
przyjmuje wartos¢ maksymalng. (Jako element centralny wybierany jest ten, dla
ktérego suma wyrazow w kolumnach jest maksymalna.)

5. Wykonaj i-ty krok eliminacji Gaussa-Jordana, aby wyznaczy¢ nowa macierz A"
oraz podmacierz o wymiarach ixi macierzy A,

6. Podstaw ri; :=r;; i :=i+1; przejdz do 2.

. .. .. . 1 . . . .
Otrzymana w wyniku eliminacji macierz A, oraz odpowiednie macierze okreslajace
permutacje wierszy i kolumn pozwalaja na obliczenie poszukiwanej macierzy By ze
wzoru (ii).

Procedura ta jest wykonywana jednorazowo dla zazwyczaj niewielkiej macierzy Ag ,
dlatego jej ztozono$¢ obliczeniowa jest pomijalna.

4.7.3 Procedura wyznaczania zbioru dopuszczalnych przejs¢ elementarnych

Zbior dopuszczalnych przej$¢ elementarnych w rozwigzaniu x; wyznaczany jest jako suma:
e dopuszczalnych przejs$¢ poczatkowych

o przejsé, ktore sg okreslane na podstawie zbioru aktywnych standw specyfikacji

Zbidr dopuszczalnych przejs¢ poczatkowych Vgo okreslany jest dla rozwigzania
poczatkowego xo. W kolejnych rozwigzaniach x,_ , x; zbior Vs; wyznaczany jest jako

Vae={v € Ver1 | y(xr) - Av =0}

W szcezegdlnosei dla procesow sekwencyjnych zbior ten moze byé pusty poczawszy od
pewnego rozwigzania.

W 4.1 zdefiniowano zbiér ograniczen wezlowych N jako tych ograniczen
nierownosciowych, dla ktorych b; = 0. Dla danego rozwigzania x; wyznaczony jest zbidr
ograniczen nieaktywnych (czyli ograniczen zwigzanych z aktywnymi stanami specyfikacji)
AN c Njako: AN={i e N|Aix; <0}
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Wszystkie dopuszczalne przejécia zwigzane z aktywnymi stanami okreslone sg przez zbidr
AN 1na ogo6l beda wigzaly si¢ ze zwiekszeniem wartosci A; v.
Okres$lmy wektor z € X jako
|1 gdy3JieAdAN.4,>0
a- 0 w p.p.
Wspodtrzedne tego wektora okreslaja te przejscia atomowe, ktére prowadzily beda do
zwigkszenia wartosci A; v .

Zbior przejs¢ elementarnych zwigzanych z aktywnymi stanami specyfikacji Var w
rozwigzaniu x; okreslany jest jako:

Var = {Bvi|Bvi-z=|Bvilz Ay(:)—A;Byi> 0},
gdzie ,,-” oznacza iloczyn skalarny wektorow, | x |y jest norma postaci Z| x|
Jj=0
Ostatecznie zbior Vi(x;) jest suma zbiorow Vs, oraz V.

4.7.4 Rozroéznienie pomi¢dzy rozwigzaniem koncowym i blokowaniem

Def. 4-10 Rozwiazanie koncowe

Osiagalne rozwigzanie x, nazywane jest koncowym jesli zachodzi:

1. Ve(xn) =9
2.VieN.Aix,=0
|

Pierwszy warunek powyzszej definicji oznacza, ze w danym rozwigzaniu x, dalsza
generacja rozwigzan jest niemozliwa. Drugi warunek wigze sie¢ ze sprawdzaniem, czy dla
danego rozwigzania x, konczacego cigg system znalazt si¢ w pozadanym stanie y, w
ktérym zaden ze stanéw specyfikacji nie jest aktywny. Niespelnienie tego warunku, czyli
sytuacja, gdy 3i € N . A x, <0 utozsamiana jest z blokowaniem (ang. deadlock).

Zdefiniuymy nastepujace predykaty:
final(x) < Vi) =G AVieN.Ax=0
deadlock(x) < Vi(x)=@ATdieN.Ajx<0

4.8 Podobienstwo modelu do sieci Petriego

Model liniowy ML = (X, A; x < b, Ag x = 0) moze zosta¢ sprowadzony do macierzowe;j
reprezentacji sieci Petriego.

Oznaczmy przez p liczbe wierszy macierzy By. Niech U=R" bedzie przestrzenia
wektorowa o wymiarze p. Macierz By' opisuje przeksztatcenie liniowe przetrzeni U — X.

Zapiszmy ograniczenia rownosciowe w postaci
T
AE BV u=90

Macierz bedaca wynikiem iloczynu Ap By' jest macierza zerowa, stad ograniczenia
réwnosciowe moga zostaé usunigte z przeksztalconego modelu.
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Niech xy bedzie wybranym rozwigzaniem poczatkowym (np.: wektorem zerowym),
natomiast x; pewnym rozwigzaniem osiggalnym z xo. Oznacza to, ze do osiagniecia x;
wykonano pewnag skonczong liczbe przej$é elementarnych, stad:

X, =x,+ ) uB, gdzie ;€ {0} UN.
J<u
Oznaczmy przez My =b — Aj x¢ oraz przez M =b — Ay x; = My — Ay By u . Stad mamy:
M= My + A, u, gdzie A, =— A; By' (i)
Latwo zauwazy¢, ze powyzsze rownanie opisuje rownanie stanu sieci Petriego, gdzie M

jest znakowaniem poczatkowym, natomiast M jest znakowaniem osiggalnym z M, w
wyniku wykonania wektora tranzycji u. (Por. 2.1.3)

Model liniowy jest wigc sprowadzalny do sieci Petriego i wlasnosci odpowiednich
algorytmow (skonczonos¢ i ztozonos¢ obliczeniowa) sa zachowywane.

Sieci Petriego opisuja szersza grupe modeléw niz te, ktore zostaly przyjete jako obiekty
wystepujace w zagadnieniu poprawnosci. Zakltada si¢, ze obiekty te w stosunku do klasy
ogolnych sieci Petriego sg poddane nastepujacym ograniczeniom:

1. Kazde przejscie opisane jest przez wektory o wartosciach ze zbioru {0,1}, a zatem *tuki
tranzycji majg wage 1.

2. Specyfikacja weryfikowana jest zbiorem procesow sekwencyjnych lub komunikujacych
si¢ procesow sekwencyjnych, ktére moga by¢ opisane siecig ograniczona. Jej
zachowanie jest wiec reprezentowane przez graf stanow osiggalnych, a nie graf
pokrycia.

3. W przypadku modelu specyfikacji kryterialnej dopuszczany jest nieograniczony zbior
stanow osiagalnych.

4.9 Proces opisujacy wykonanie modelu
4.9.1 Wilasnosci ciagéw rozwigzan

Podobnie jak dla semiobliczen (por. 2.6.3, Def. 2-5) przez s(zp,® ) oznaczali bedziemy ciag
wektorow rozpoczynajacych od wektora zy , przez s(zo, z,) ciag zakonczony wektorem z,.

Przez Z(s) oznaczany bedzie zbior wszystkich elementdéw ciggu.

Niech s(vi, vy) bedzie ciagiem przej$¢ elementarnych. Para (xo, s(vi, vy)) jednoznacznie
okresla ciag rozwigzan postaci {(xo, X1,..., Xn), gdzie xj = xi_; + v;.

Niech s(xo, x,) bedzie ciggiem rozwigzan. Ciag ten jednoznacznie okresla cigg stanow
postaci s(yo, ¥n), gdzie yi=b— Ajx;. Oczywiscie, ciag standw nie okresla jednoznacznie
ciggu rozwigzan, poniewaz dwa kolejne stany moga by¢ potaczone rownoleglymi
przejsciami.

Def. 4-11 Stan petlacy

Rozwazmy cigg rozwigzan osiagalnych s(x, x,) 1 odpowiadajacy mu ciag standw s(vo, yn) .

Stan y, nazywany jest petlacym, jezeli 3 yi € Z(s(Vo, ¥n-1)) - Vi = Vn-
|

Jak tatwo zauwazy¢, wektor x. = x, — x; spelnia réwnos¢ A;x. =0 .
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Wektorem petli podstawowej nazywany jest taki wektor x., ktory spelnia zaleznos$¢
Ajx; = 0 oraz moze by¢ on wyrazony jako suma elementéw ciggu przejs¢ elementarnych
nie zawierajacego powtdrzen. Dla zbioru r réznych petli podstawowych, ich kombinacja

liniowa x, = Z k.x. ,réwniez spelnia zaleznos¢ A x; = 0.
r

Def. 4-12 Relacja (ostrego) pokrywania

Rozwazmy dwa stany y; oraz y, , gdzie yi, y» € R™.
Okreslmy relacj¢ ostrego pokrywania y; < y» jako:

(@) Vi=l,...m. (@) <y), gdy yi(0)> 0) A (y1(d) = y2(i), gdy y1(i) = 0)
b)Fi:1<i<m. yi(i) <y(i)
|

Whniosek 4-3

1. Jesliy; =y, lub y; < y5 lub y» < y1, to VE(y1) = VE(n);

2. Jesli y; =y, lub y; < yo, lub y; <y, (czyli y; < yy) woéwezas kazde zlozone przejscie
dopuszczalne w y; jest réwniez dopuszczalne w y; .

|

Stan ), spelniajacy zaleznos¢ y; <y, nazywany bedzie stanem pokrywajacym. Moze on

réwniez by¢ traktowany jako rodzaj stanu petlacego, poniewaz zbiory aktywnych stanow

specyfikacji utozsamianych z ograniczeniami weztowymi sa w nich jednakowe i

identyczne sa w obu zbiory przejs$¢ dopuszcezalnych.

Zauwazmy, ze jesli wystepuje ograniczenie na pojemnos¢ wezta, wéwcezas zwigzane z nim

ograniczenia wezlowe 1 ograniczenia na pojemnos¢ sg postaci Ajx <0 oraz Ajx <b(j) ,

gdzie Aj=—A;, b(j) jest liczba ograniczajaca pojemnos¢ wezta. Dla zadnej z par stanow

osiggalnych (y1, y») nie moze wowczas zachodzi¢ rownoczesnie y (i) < y»(i) i v1(7) <»2() .

4.9.2 Konstrukeja procesu opisujgcego wykonanie modelu
Niech ML = (X, xo, A;x £b, Ag x =0) bedzie modelem liniowym specyfikacji. Niech »

bedzie wymiarem przestrzeni X, zalézmy, ze macierz A; ma rozmiar mxn.

Opisana zostanie konstrukcja procesu sekwencyjnego postaci P =( S ,B,F.T )
opisujacego zachowanie modelu liniowego. Proces ten jest skonstruowany jako granica
ciagu procesow © =( PO . PD Py postaci PV = ($, B, FD T odzie
ST= R

Zalozmy, ze istnieje relacja rownowaznosci Similar — R" x R", ktora opisuje pewne klasy
»podobnych” standéw. Jej postaé¢ zostanie omdwiona dale;.

Proces rozpoczynajacy ciag opisany jest nastepujacymi zaleznosciami

1. 8= B9 = {(x)}

BY  jezeli V,.(x,)=DAVieN.4Ax,=0

2. KO-
g wp.p.

3.7V =3
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Przejscie od PU) do P'Y) moze nastapié jesli
Fse STNFD g =x)adve Ve(k) . si=(xx +v) ¢ sth
Woéwezas konstruowany jest nowy proces P postaci:
1. =gy, {si},si=(x+v)
2. Bt = pgli-b
3. T =700 (s 50))
4. Zbior F'V) modyfikowany jest nastepujaco:
a) JesliVi0) =D AVieN.Aixi=0to FV=F" U {5}
b) Jesli Vi) = Doraz 3 s, € U7V (sivsr ) € Similar ,to FV=F™ U {6}
c) Jezeli nie zachodzi zaden z powyzszych przypadkow FU') = Ft=1)
|

Omoéwmy relacje Similar . Jej zadaniem jest zapewnienie zbieznosci ciggu ©. Definiowana
bedzie ona w zaleznosci od celu konstrukeji procesu. W szczegdlnym przypadku moze by¢
ona pusta, wowczas, jesli wystepuja petle, ciag © jest nieskonczony.

Zatézmy, ze relacja Similar jest zdefiniowana jako Similar = Equal U Covers, gdzie
a) Equal = {(s1,52) | s1= (x1), y1 =Y(X1), 2= (x2), 2 =Y(X2) AVI = )2 }
b)  Covers = {(s1,52) [ 51 = (x1), 1 = y(x1), 2= (X2), 2= y(x2 ) A (y1 <)2 VY2 <)1) }

Zalézmy, ze x; jest ,,nowym” rozwigzaniem, natomiast x, rozwigzaniem nalezagcym do
osiggnigtego wczesniej zbioru.

Przypadek (a) opisuje dojscie do stanu y,, ktdry zostat wezesniej osiggnigty w innym ciggu
rozwigzan. Dalsza generacja procesu w kierunku kolejnych rozwigzan osiggalnych z x; jest
przerywana, poniewaz mozna je wyprowadzi¢ z analizy kolejnych rozwigzan
nastepujacych po x; .

Podobny warunek opisuje (b) ale tutaj zachodzi pewna réznica — w ogélnym przypadku nie
wszystkie rozwigzania osiggalne z x; sa opisywane przez drzewo rozpoczynajace si¢ od
rozwigzania x;. Co wiecej, w tym przypadku nie istnieje skonczony proces opisujacy
zachowanie modelu [Murata 89; Hack 76].

Whiosek 4-4

Dla zdefiniowanej jak wyzej relacji Similar ciag procesow O jest skonczony.
|

Uzasadnienie. W tym przypadku stosuje si¢ lemat zamieszczony w [Reisg 85] dotyczacy
osiggalnych znakowan sieci Petriego. Méwi on, ze kazdy nieskonczony ciag réznych
znakowan sieci Petriego ma nieskonczony podciag silnie rosnacy, a zatem kazdy zbidr
nieuporzadkowanych znakowan jest ograniczony.

Wynika z tego, ze zbior osiggalnych parami roztagcznych standéw, czyli takich, ze nie
zachodzi y; <y, lub y, < y; jest skonczony.

W przypadku specyfikacji weryfikowanej wymagaé bedziemy, aby zbior stanow
osiggalnych Y byl skonczony, poniewaz tylko w takim przypadku problem poprawnosci
bedzie rozstrzygalny. Zakladamy wiec, ze przypadek (b) nie bedzie zachodzit.
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W przypadku osiggniecia stanow pokrywajacych podczas analizy specyfikacji
weryfikowanej nastepowalo bedzie odcinanie dalszych gatezi grafu. Oznacza to, Ze
weryfikacja poprawnosci bedzie jedynie czeSciowa; wartoSciowym jej rezultatem bedzie
wiec jedynie negatywny wynik (znalezienie bledow popartych kontrprzyktadem).

Podczas konstrukcji algorytmu weryfikacji poprawnosci opartego o proces sprzezony
uzywana bedzie znacznie bardziej ztozona relacja Similar . Relacja w powyzsze] postaci
jest uznawana za podstawowa, przy konstrukcji procesu sekwencyjnego opisujacego
wykonanie modelu.

Mozna oczywiscie zdac¢ pytanie, dlaczego nie stworzy¢ procesu, ktorego stany beda po
prostu podzbiorem zbioru wszystkich stanow Y modelu. Taki opis nie bedzie
wykorzystywany, poniewaz dziedzing analizy jest zbior akcji, a nie stanow. Potencjalnie,
kilka réwnoleglych przejs¢ elementarnych (etykietowanych réznymi symbolami) moze
taczy¢ ze sobg pary stanow y; 1 y,. Zasada analizy jest jednakze ich rozroznianie, poniewaz
przej$ciom tym moga towarzyszy¢ rozne obserwacje.

4.10 Podsumowanie

Zdefiniowany w rozdziale model liniowy traktowany jest jako abstrakcyjna postaé
formalnej specyfikacji wymagan oraz specyfikacji systemu weryfikowanego. Opis
procesOw w postaci macierzowej nie powinien wydawacé sie czyms zaskakujacym, biorac
pod uwage, ze zazwyczaj sg one strukturami relacyjnymi (grafami), a typowa reprezentacja
graféw uzywang do przetwarzania obliczeniowego jest postaé macierzy incydencji
[Deo 74].

W rozdziale podano zasady budowy modelu macierzowego dla:
e procesu sekwencyjnego,

e specyficznych elementéw wystepujacych w konstrukcji procesu kryterialnego dla
oryginalnego modelu poprawnosci wzglednej bazujacego na stanach,

¢ systemu komunikujacych si¢ procesow.

Nastepnie przedstawiono algorytm wykonania modelu czyli generacji ciagu rozwigzan
osiggalnych poczawszy od rozwigzania poczatkowego.

Posta¢ modelu podobna jest do reprezentacji macierzowej sieci Petriego. Odpowiednikiem
akcji (przejscia atomowego) jest w sieciach Petriego luk, odpowiednikiem przejscia
elementarnego tranzycja, odpowiednikiem stanu znakowanie. R6znicag migdzy opisanym
modelem i sieciami Petriego jest stopien szczegdtowosci. W przypadku sieci Petriego
wyznaczanie tranzycji jest elementem etapu modelowania systemu, natomiast dla modelu
liniowego jest elementem wykonania systemu. Dzieki temu opis proceséw w modelu
liniowym jest blizszy modelowanej rzeczywistosci.

Wprowadzone w dalszych rozdziatach pojecia poprawnosci zdefiniowane beda dla par
specyfikacji opisanych przez model weryfikowany ML i kryterialny ML’. Dzigki temu
beda pojeciami bardziej ogdlnymi i stosujacymi sie¢ do szerszej klasy systemow, niz gdyby
podja¢ probe zdefiniowania ich dla konkretnego jezyka specyfikacji.

Podobna abstrakcja opisu cechowata specyfikacje wystepujace w algebraicznym modelu
poprawnosci wzglednej. Opis ten jednak nie umozliwial tatwej specyfikacji zaleznosci
migdzy akcjami (przejéciami) .

Postugujac si¢ modelem liniowym korzystamy z tego, ze kazdemu rozwigzaniu
reprezentujgcemu zbior semiobliczen moze byé jednoznacznie przypisany stan. Dzieki
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temu mamy mozliwos$¢ elastycznego wykorzystania obu poje¢ do opisu zaleznosci
pomiedzy modelami systemdw i ich dowodzenia.
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5. Model poprawnosci dla liniowej funkcji obserwacji

W rozdziale tym zaproponowana zostanie posta¢é zagadnienia poprawnosci dla
homomorficznej funkcji obserwacji. W postawionym problemie poprawnosci beda
wystepowaly trzy obiekty:

e model liniowy specyfikacji weryfikowanej ML;
e model specyfikacji kryterialnej ML ’;

o funkcja obserwacji 7 opisujaca odwzorowanie pomiedzy dwiema warstwami
specyfikacji.

W pierwszej czesci rozdzialu zdefiniowane zostang pojecia opisujace poprawnosc.
Definicje tych poje¢ maja charakter bardziej ogoélny i poza definicja poprawnosci ciggu
rozwigzan stosuja si¢ takze do niehomomorficznej funkcji obserwacji. W kolejnym
podrozdziale podane zostang warunki poprawnosci dla liniowej funkcji obserwacji.

Weryfikacja poprawnosci, podobnie, jak dla algebraicznych metod poprawnosci wzglednej
(por. rozdzial 2.6) prowadzona bedzie w oparciu o konstrukcje procesu sprzezonego.
Zaproponowana posta¢ dostosowana jest do zmienionej dziedziny opisu zachowania
systemu i postaci wymagan.

5.1 Pojecia zwigzane z poprawnoscia

W rozdziale 3 podano definicje liniowej funkcji obserwacji oraz zaprezentowano ide¢ jej
wykorzystania do specyfikacji poprawnosci. Funkcja ta traktowana jest jako uogolnienie
Sciezkowej funkcji obserwacji, poniewaz pozwala na odwzorowanie akcji modelu
weryfikowanego w zbiory réwnolegle wykonanych akcji modelu kryterialnego.

Sciezkowy model semantyczny procesu jest tu zastapiony przez ciag wektorow akcji.
Poszczegdlne wspotrzedne wektorow podaja liczbe akceji wykonanych od poczatku $ciezki.

Podstawowym pojeciem jest poprawnos¢ ciggu rozwigzan modelu weryfikowanego ML.
Wykorzystujac te definicje wprowadza si¢ poprawnos¢ czesciowa i catkowita. Dalszymi
omawianymi pojeciami sg: poprawnos¢ potencjalna oraz spdjnos¢ modelu wymagan.

5.1.1 Definicja cze¢Sciowej poprawnosci

Def. 5-1 Poprawnos$é wzgledna ciagu rozwigzan

Dane sa dwa modele specyfikacji:
ML = (X, xo, A; x £ b, Ag x = 0) — model specyfikacji weryfikowanej oraz
ML’ = (X, x0’, Ar’ x’ £b’, Ag’ x” = 0) — model specyfikacji kryterialnej.

Dana jest liniowa funkcja obserwacji m : X — X’ zdefiniowana jak w podrozdziale 3.3.2,
(Def. 3-5).

Zaktadamy, ze m(x¢) = xo’
Ciag rozwigzan osiggalnych s(xo, ® ) =( xo, X1, X2,..., Xi, Xi+1, ...)jest poprawny, jesli:

1. Dla kazdej pary rozwigzan (xj, xi+1) przejscie w specyfikacji kryterialnej
Ve =7( Xi+1 ) - m( xi ) spetnia:

a) v, =0 lub
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b) v € Ve(m(xi)) 1 v, jest dopuszczalnym réwnoleglym przejsciem
ztozonym w m( x; ) .

2. Jezeli ciag s(xo, ® ) jest skonczony, wowczas jego ostatnie rozwigzanie X, jest
rozwigzaniem  koncowym, czyli  spelia: Vp(xp) = AVie N.Aix,=0
(zdefiniowany w podrozdziale 4.7.4 predykat final(xy)).

3. Jesli x, rozwigzaniem koncowym to x,” = m( x,, ) spetnia final(x,’) .
|

Zdefiniyymy predykat correct(s(xo, ® ), m, ML’ ), ktory przyjmuje warto$¢ prawdy, jesli
ciag s(xo, ® ) jest poprawny wzgledem modelu ML’.

Oznaczmy przez S(ML) zbior wszystkich ciagoéw rozwigzan modelu ML.

Def. 5-2 Poprawnos¢ wzgledna czesciowa

Dane sa dwa modele specyfikacji ML oraz ML’ okreslone jak w Def. 5-1 oraz funkcja
obserwacji 7.
Model ML jest czesciowo poprawny wzgledem ML’ jezeli:
Y s(xo, ® ) € S(ML) . correct(s(xo, ® ), m, ML’ ")
|

Definicja zada wigc, aby wszystkie ciagi rozwigzan byly poprawne wzgledem kryterium
(m, ML) okreslonym przez funkcje obserwacji i model kryterialny ML’.

Definicja ta moze by¢ traktowana jako uogodlnienie relacji sat CSP [Hoare 85] (Por. 2.3.1).
Pomijajac roznice dotyczace wybranego elementu opisu (akcje zamiast stanéw) mozna

takze zauwazy¢ jej podobienstwo do relacji symulacji i usci$lania zdefiniowanych w
podrozdziale 2.5.1.

5.1.2 Dywergencja

Zalézmy, ze istnieje ciag przejs¢ elementarnych sq(vi, v¢) tworzacy petle podstawowa;
oznaczmy przez x, = Zv‘/ .

J<i

Zalézmy, ze funkcja 7 jest funkcjg liniowa (homomorficzng) oraz zalézmy, ze m(x.) = 0.
Poniewaz x; < x,, wiec rowniez zachodzi n(x;) = 0

Rozwazmy ciag postaci:

S(X0, ®) = {X0s. . Xso Xs T X1puey Xs T Xoo1y X5+ Xy Xs + Xe + X140y Xs T Xe + Xoo, Xs + 2 Xepenn )
Poczawszy od rozwigzania x; funkcja obserwacji m przyjmuje stalg wartos¢. Oznaczmy
ys = y(m(xo)).

Obserwator postugujacy sie funkcja m do wyznaczania kolejnych rozwigzan modelu ML’

dostrzeze, ze obliczane sa kolejne rozwigzania, a wigc nie nastapit przypadek blokowania.

Zatozmy, ze Vi(yy') # . Obserwator wowczas nie potrafi okresli¢, czy w przysztosci
zaobserwowane beda jakiekolwiek przejscia ze zbioru Vi(yy’). Zaldézmy, ze Vi(yy') = D i
Wb jest poprawnym stanem koncowym modelu ML’; wowczas obserwator nie bedzie mogt
w skonczonym czasie stwierdzi¢, czy obserwowany system kiedykolwiek si¢ zatrzyma lub
tez bedzie usitowal wykonaé niedopuszczalne przejscie.
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Oczywiscie dla zwyklych przejs¢ w modelu ML réwniez obserwator moze zanotowac
powtarzajace si¢ wartosci funkcji mt, jest to naturalne ze wzgledu na mechanizm ukrywania
podobny do dziatania operatora restrykeji ,,/”” w CCS i CSP. Liczba tych powtarzajacych
si¢ wartosci jest jednak ograniczona, np.: przez wymiar przestrzeni X. Tu jednak takiego
ograniczenia nie ma.

Podobne zjawisko zostato opisane dla formalizmu CSP w [BR 85] oraz [Hoare 85] jako
dywergencja (Por. 2.3.1). Wskazanym Zrédlem dywergencji jest ograniczenie zbioru
obserwowalnych operacji przez zastosowanie operatora ,,/” usuwajacego pewien zbidr
symboli z alfabetu procesu.

7 punktu widzenia obserwatora zjawisko dywergencji moze by¢ utozsamiane z brakiem
sprawiedliwosci (ang. fairnmess) systemu. Zauwazmy, ze w przypadku wystepowania
dywergencji istnieje nieskonczona obserwacja ciggu rozwigzan dla ktérej pewien zbidr
akcji modelu kryterialnego jest stale dopuszczalny, ale zadna z tych akcji nie zostala
wykonana.

Wystepowanie dywergencji moze by¢ stwierdzone w bardzo wielu modelowanych
specyfikacjach. Dywergencja pojawiala si¢ bedzie zwlaszcza w wyniku nie uwzgledniania
parametrow czasowych przejs¢. Przyjety model wykonania systemu komunikujacych sie
procesOw opiera si¢ na operacji przeplotu. Z tego powodu brak jest w nim zatozen
dotyczacych szeregowania procesow, ktore moglyby zapewnié sprawiedliwosé.

W pracy [KMP 94] (patrz 2.4.1) budujac model systemu na potrzeby logiki temporalnej
zdefiniowano sprawiedliwy system przej$¢ (ang. fair transition system). Pragnac
abstrahowaé¢ od czasu i mimo tego wyspecyfikowaé¢ warunki sprawiedliwosci zalozono
jawnie, ze niedopuszczalne sa nieskonczone obliczenia procesu, dla ktérych przejscia z
pewnego zbioru sag stale dopuszczalne (lub dopuszczalne cyklicznie) i s3 wykonywane
jedynie skonczong liczbe razy. Oczywiscie, odpowiednio skonstruowane zbiory akcji
spelniajace powyzsze =zalozenia moga eliminowaé ciagi rozwigzan zawierajace
dywergencje jako niedopuszczalne.

Mimo, ze nie okreslone jawnie, na podobnej zasadzie wystepowanie niektérych
dywergencji w weryfikowanych specyfikacjach moze by¢ rowniez ignorowane.

Def. 5-3 Dywergencija ciagu rozwigzan

Niech s(xo, ® ) =( x0, X1, X2,..., Xi, Xit1, ... bedzie dowolnym ciggiem rozwigzan
osiggalnych. Niech 7 bedzie dowolng funkcja obserwacji. Méwimy, ze ciag ten zawiera
dywergencje, jesli istnieje podciag  Sgiv(Xgiv 1, Xdivn ) ciagu  s(xo,®) taki, ze
$(x0, ) =5 ® sgiv(Xdiv 1, Xdivn ) ® § 1 zachodzi:

L. y(xdiv 1) = Y(Xdivn) V Y(Xdiv 1) < Y(Xdivn)

2. Vi:divi <i<divy . n(xi) = m( Xdiy 1)
|

Przez ,,” oznaczono operator konkatenacji ciagdw. Definicja dywergencji stosuje sie takze
do nieliniowej funkcji obserwacji.

Zdefiniyymy predykat divergent(s(xo, ® ), ), ktory przyjmuje wartos¢ prawdy, jezeli dla
danej funkcji obserwacji m cigg rozwigzan zawiera dywergencje.
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5.1.3 Definicja calkowitej poprawnosci

Def. 5-4 Poprawnos$é wzgledna calkowita

Dane s3 dwa modele specyfikacji ML oraz ML’ okreslone jak w Def. 5-1 oraz funkcja
obserwacji 7.

Model ML jest cze$ciowo poprawny wzgledem ML’ jezeli jest:
1. Czes$ciowo poprawny:
Y s(xp, ® ) € S(ML) . correct(s(xo, ® ), m, ML’ )
2. Pokrywa calg przestrzen X’:
Vi<dimX .(3s(xoxx) € S(ML) . x* =7(xx) Axi >0),
gdzie dim X’ oznacza wymiar przestrzeni X .
3. Nie zawiera dywergencji:
V s(xo,® ) € S(ML) . — divergent( s(xo,® ), )
|

Pewng alternatywa dla warunku (2) powyzszej definicji moze by¢ zadanie, aby zbior
wszystkich ciggow rozwigzan modelu ML pokryt calg przestrzen obserwacji P (Por. 3.4.3)
Kwestia umowy jest jak traktowa¢ operator © w definicji funkcji obserwacji. Jesli
wskazuje on na alternatywny sposéb implementacji (jak operator [1 CSP [Hoare 85])
wowczas posta¢ warunku (2) jest wystarczajaca. Jezeli jednak funkcje obserwacji nalezy
traktowac jako odwzorowanie pomigdzy istniejaca implementacja a jej specyfikacja —
wowczas bardziej adekwatne moze by¢ sprawdzanie pokrycia caltej przestrzeni obserwacji.

5.1.4 Definicja potencjalnej poprawnosci

Dla analizy wiasnosci systemu interesujace jest pytanie, jak bliski jest on poprawnosci,
czyli czy istnieje pewien podzbiér zbioru rozwigzan, o ktérych wiemy, ze spelniaja
warunki poprawnosci.

Def. 5-5 Poprawnosé wzgledna potencjalna

Niech S < S(ML) bedzie pewnym zbiorem rozwigzan.
Model ML jest potencjalnie poprawny wzgledem ML’ jezeli jest:
1. Czesciowo poprawny:
YV s(xo, @) € S. correct(s(xp, ® ), m, ML’ )
2. Pokrywa calg przestrzen X’
Vi<dimX .(3s(xoxx) €S.x =n(xk) Axi >0),
gdzie dim X’ oznacza wymiar przestrzeni X’.
|

Poprawno$¢ potencjalna niesie pewne istotne informacje: wlasnos¢ ta oznacza, ze jesli do
modelu ML nie spelniajacego warunkéw poprawnosci wprowadzimy pewne dodatkowe
ograniczenia zaciesniajace zbior rozwigzan osiaggalnych — wowczas bedzie si¢ on
zachowywat poprawnie.
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W szczegdlnosei, ograniczenia te mogg by¢ niewyrazalne w przyjetym modelu — moga
dotyczy¢ czasow wykonania poszczeg6lnych operacji lub relacji porzadku ustalajacej
wybor pomiedzy nimi zgodnie z przydziatem priorytetéw wspotbieznym zadaniom.

5.1.5 Spodjnos¢ modelu wymagan

Interesujace jest pytanie, czy dany model ML jest poprawny dla kryterium (m; , ML), gdzie
7y jest identycznosciowa funkcja obserwacji. Z definicji wynika, ze tak moze nie byc¢,
poniewaz dla rozwigzan modelu prowadzacych do stanéw blokujacych stwierdzona bedzie
ich niepoprawnos¢.

Kolejnym interesujacym pytaniem jest, czy dla danego modelu ML’ procesu istnieje taka
funkcja obserwacji m oraz model weryfikowany ML, ze model ML jest calkowicie
poprawny wzgledem kryterium (n, ML’). Pytanie to mozna sprowadzi¢ do badania czy
istnieje podzbior zbioru rozwigzan S < S(ML’), taki ze nie prowadzi do blokowania oraz
pokrywa przestrzen rozwigzan X’. Problem podobny jest wigc do problemu zywotnosci i
braku zakleszczen.

Def. 5-6 Spojnos¢ modelu

Niech S < S(ML) bedzie pewnym zbiorem rozwigzan, natomiast 7; identycznosciowa
funkcja obserwac;ji.

Wymagania sg czesciowo spojne jezeli:

1. V s(xo,®) € S. correct(s(xp, ® ), 1, ML)

2. Vi<dim X . (3 s(xoxx) € S.x =7n(x) Axi” >0),
gdzie dim X’ oznacza wymiar przestrzeni X’ .

Wymagania sa calkowicie spdjne, jezeli caly zbidr rozwigzan S(ML) spetnia warunki
czesciowej spojnoscei.
|

5.2 Warunki poprawnosci

W rozdziale tym przedstawione zostang twierdzenia okreslajace warunki konieczne
poprawnosci ciggow rozwigzan dla homomorficznej funkcji obserwacji, tj. takiej, ze
wszystkie wiersze macierzy M opisujacej odwzorowanie Ty, Zawieraja co najwyzej jeden
element rézny od 0.

Twierdzenie 5-1 I warunek konieczny poprawnosci dla petli

Zatézmy, ze zbidr standw Y modelu weryfikowanego jest skonczony. Niech s¢(vi, vc)
bedzie ciggiem przejs$é elementarnych tworzacym petle podstawowa

Sc(V1, Vo) = V1, V2uetnnVe )

Oznaczmy przez x, = z v, ,xo=0.Zachodzi oczywiscie, A x; = 0.

J<i

Rozwazmy ciag nieskonczony, ktory poczawszy od skonczonego rozwigzania Xx;
osiggalnego z rozwigzania poczatkowego sklada si¢ z kolejnych przej$¢ nalezacych do

petli so(vi, vo):

S(X0, ®) = {X0s. ..o Xso Xg F X1puey Xs T Xe1, Xs Xy Xg+Xe T X150, Xs +Xe + Xe1, X+ 2 Xeoenn )
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Teza: warunkiem koniecznym poprawnosci nieskonczonego ciggu rozwigzan s(xo, ®) jest,
aby:

Ar x’ <0, gdzie x;” = 1( xc)
|
Dowod
Rozwazmy podciag ciggu s(xo, ®) postaci ¢ = { xg, X5 + X¢, Xs T 2 Xc,..., Xs + M Xe,...,) .
Utworzmy cigg wartosci funkeji obserwacji dla ciggu ¢. Ma on postac:
S’ =(m(xs), T (xs) +x, 7(xs) +2x7,..., T(Xs) + WX .. 00).

Niech y* = y(m (x;)). Jezeli podciag s(xo, xs) ciagu s(xo, ®) prowadzacy do rozwigzania x;
byt poprawny, wowczas y’ > 0.

Zatozmy, ze Jk.A x>0, gdzie ke l. Wowczas istnieje takie m=>1, zZe
v -mA x’ <0, azatem y,’ = y( 7 (xs + m x;) ) jest stanem niedopuszczalnym. Wynika
z tego, ze istnieje takie przejScie w ciagu s(xo, ®), ktore prowadzi do niedopuszczalnego
przejscia po stronie procesu kryterialnego.

|

Powyzszy warunek dotyczy poprawnosci kolejnych przej$é. Kolejny warunek dotyczy
rozwiazan zawierajacyh petle 1 prowadzacych do stanu koncowego oraz ich obrazu przez
funkcje 7 .

Twierdzenie 5-2 II warunek poprawnosci dla petli

Zalézmy, ze zbior stanow Y dla specyfikacji weryfikowanej ML jest skonczony.

Niech s¢(vi, v¢), Xi, X; oraz s(xo, ®) beda okreslone tak jak w zalozeniach poprzedniego
twierdzenia (Twierdzenie 5-1). Zatozmy dodatkowo, Ze | Vr(xs) | > 1 oraz Zze istnieje ciag
przejs¢ postaci s v, , v, ) taki, ze

v & Z(sc(Vi, Vo)) A v, € Vi(xs)

prowadzacy do osiggniecia stanu koncowego. Ciag ten spelnia wigc

VieN.Ai(xs+tx)=0ATVe(xs txp) =9,

gdzie x, = ZV e

Jj<k

Teza: warunkiem koniecznym poprawnosci dowolnego ciggu rozwigzan generowanego
przez ciag przejs¢ postaci

p(m) = ss(e, ®) ® (sc(vi, ve) )" e s(v,, v, ), gdziem >0

jest, A’ x> = 0 , gdzie x;” = m( x.) , ss(e, ®) oznacza cigg przejs¢ elementarnych
generujacych ciag rozwigzan s(x, Xs).
|

Dowdéd. Zbior standw Y jest skonczony, wiec jesli istnieje cigg prowadzacy do stanu
koncowego, wowczas istnieje taki ciag skonczony, a wigc wektor xr jest ograniczony.
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Zalozenie, ze |Vp(xs)|>1 1 ciag sf((v,, v, ) jest ciagiem prowadzacym do stanu
koncowego jest wystarczajaco ogdlne, poniewaz rozwigzanie x; moze by¢ osiggane w
wyniku wykonania czgsci przej$¢ nalezacych juz do petli.
Zalozmy, ze ciag rozwigzan generowany przez p(0) = sy(e, ®) ® s(v,, v, ) jest poprawny.
Woéwczas spetnione jest

Vie N .A nlxatx)=0A Ve(n(xs+ xp) =9, (1)
Rozwazmy obraz ciggu rozwigzan generowany przez p(m), gdzie m > 1. Oczekujemy, ze
spelnione jest

Vm>1.VieN .A nxy,+mx+xp)=0.(ii)
Obliczmy warto$¢ m(xy + m-x+ x¢) jako:

n(xp + m-xt+ xp) = W(xp + xp) + m w( xc) (1ii)
Warto$¢ y* dla obrazu rozwigzania koncowego wyrazona jest zaleznoscia:

V' =b" = AP (n(xp + m-xct+ xp) =—m Ay’ T xc)
Stad, jezeli 3ie N'. Ay’ m(x.) <0, wowczas y’ >0, a wiec nie jest poprawnym stanem
koncowym.
|

W przypadku, kiedy nie istnieje droga prowadzaca do stanu koncowego, wéwczas dla
poprawnosci ciggu zawierajacego petle nie jest wymagane, spetnienie II warunku petli
(Twierdzenie 5-2). Wraz z wykonywaniem petli mozemy wigc osiggaé kolejne stany
pokrywajace

y(m(xs) ) <y(mlxs + -xc) ) <...<y( mlxs + mxe)) ...

modelu specyfikacji kryterialnej (co jest poprawne jedynie w przypadku, kiedy zbidr
standbw Y’ jest nieskonczony). Aby jednak taki ciagg mogl wystapié, musi istnieé
wspotrzedna stanu zwigzana z wezlem o nieograniczonej pojemnosci. Oznacza to, ze
przejscia w specyfikacji kryterialnej wychodzace z tego wezta nie beda osiagane, a wigc na
ogo6l warunki catkowitej poprawnosci nie beda zachowane.

@)
!
7T

—
/o C)\04—0
L
—>0
e *

O«-0O
/O

o%”

YF
(a) (b)

Rys. 5-1 Dwa przypadki petli (a) bez rozgalezienia, (b) z rozgalezieniem
prowadzgcym do stanu koncowego

Warunki wystarczajace braku poprawnosci zwigzanych 2z osigganiem stanow
pokrywajacych w dla modelu procesu kryterialnego okresla nastepujace twierdzenie.
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Twierdzenie 5-3 Warunek wystarczajacy braku poprawnosci dla stanéw pokrywajacych

Niech s1(x0, Xp) = (X0,....Xk,---,» Xn ) bedzie dowolnym poprawnym ciggiem rozwigzan
prowadzacym do stanu koncowego, czyli spetnione jest final( x, ) oraz final( m(x,) ).

Niech s2(x¢, x;) bedzie ciggiem rozwigzan, dla ktdrego spetnione jest:
Ly (o) = y(xr)

2. y(m(x) ) <y(m(xr))

Teza: Istnieje niepoprawne rozwigzanie osiagalne z x;.

|

Dowéd. Rozwazmy ciag przejsé elementarnych postaci s(vy,vnk) takich, ze vi = Xjti+1 — Xk
Ciag ten jest dopuszczalnym ciggiem kolejnych przejs$¢ nastepujacych po osiagnigciu obu
rozwigzan. Oznaczmy X, = Z v, , PIZ€Z Xnk wartos$¢ Xp_x = Xn —Xk.
Jj<n—-k

Rozszerzmy ciag s2(xo, xr) do ciggu son(xo, xm) takiego, ze

$2n(X0, ®) = $2(X0, Xr) ® $2(Xr+1, Xrin-k), dZi€ Xpvi = X, + Xi.
Rozwigzanie x.ny jest rowniez rozwigzaniem koncowym, poniewaz dla kazdego
1 <i < n-k zachodzi y(xr+i) = y(Xk+i)-

Zauwazmy, ze jezeli ciag si(xo, x,) byt poprawny, wowczas Vie N .b" - Ay n(x,)=0,
stad zachodzi Vi e N . y( n( xx) ) - Ar’ ( xpx)=0.

Jezeli y(m(x) ) <y(m(x:)),toTie N .y’ <y’ ,gdzie y =y(n(xx)) iy =y(n(x)),
stad rowniez yi’ - A;’ T( xnx) <y - A’ T( Xpk), @ WieC W rozwigzaniu Koncowym Xrini
bedzie istniata niezerowa sktadowa y( (Xyink) )-

5.3 Weryfikacja poprawnosci dla liniowej funkcji obserwacji

Podobnie jak dla oryginalnego modelu poprawnosci wzglednej weryfikacja poprawnosci
oparta jest o konstrukcje procesu sprzezonego opisujacego wspolne wykonanie
specyfikacji weryfikowanej i kryterialnej. Analiza wlasnosci tego procesu pozwoli
okresli¢, catkowita, czesciowa lub potencjalng poprawnosé procesu werytikowanego.

5.3.1 Konstrukcja procesu sprz¢zonego

Niech ML = (X, xo, A; x <b, Ag x = 0) bedzie modelem liniowym specyfikacji. Oznaczmy
prze Y przestrzen stanow modelu ML. Zaktadamy, ze zbior Y jest skonczony.

Podobnie niech ML’ = (X’,x¢’, A’ x’ <b’, Ag’ x’=0) bedzie modelem specyfikacji
kryterialnej, Y’ jego przestrzenig stanéw. Niech m oznacza liniowa funkcje obserwac;ji.
Zaktadamy, ze m( x¢) = xo’.

Proces sprzezony postaci P =( S,B,E, T ) jest skonstruowany jako granica ciggu
procesow O = (PO P P™ Y postaci PV = (S, BD FD T adzie
SVeXxY,Y=YxY.

Spelnione jest wigc:

1. §= Os<f>
i=0
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2. B= OB(’)
i=0

3. F= 0 FO
i=0

4. T = DT(”

Poszczegdlne stany procesu beda zazwyczaj zapisywany jako pary postaci (x, (v, )") ).
Proces rozpoczynajacy ciag opisany jest nastepujacymi zaleznosciami
1S =B = { (o (30, 10°) )} gdzie yo = y(xo). v’ = y(x0')
S RO {B(O) jezeli V,(x,) = DAVieN.Ax, =0
g wp.p.
3. 11 =¢
Przejscie od P do P'V) nastepuje jesli
Fow e STNVFY g= (e (e N ATV e V(i) - si= (et v), (i) € ST,
gdzie yi = y(xi + v), yi’= y(n(xi + v))
Wowezas konstruowany jest nowy proces P postaci:
LS =8S"00 s usi= (et ), (b w’)
2. Bt = pgli-b
3. T =700 (s 50))
4. Zbior F'") modyfikowany jest nastepujaco:
a)  JesliVio) =D AVieN.Axi=0to F)=F"y {5}
b) Jesli Vi(y) # @ oraz istnieje s, € S, s, = (xr( vr, ")) spelniajace:
0r=2A0F Sy o FY=FYU {5
c) Jesli VH(yy) # O oraz istnieje s, € SO g = (e Vr, ¥r')) spetniajace:
r=<y)A O <y to FO=FD U ()
d) Jezeli nie zachodzi zaden z powyzszych przypadkow FU') = Ft=1)
|

Zauwazmy, ze z zatlozenia o skonczonosci zbioru stanéw Y wynika, ze warunek 4.c nigdy
nie bedzie zachodzit. Trudno przed przystapieniem do konstrukcji procesu sprzezonego to
sprawdzi¢, wiec warunek ten badany jest w algorytmie. Specyfikacje, dla ktorej zachodzi
powyzszy warunek traktujemy jako czesciowo weryfikowalna.

Def. 5-7 Poprawnos$é przejscia procesu sprzezonego

Niech (s, 1) € TV bedzie przejsciem w procesie P'Y. Oznaczmy s, = (x, ( Vk» Vk')) oraz
St = (Xr.( Vr, ¥r')). Oczywiscie zachodzi v = (x; - xx) € Vi()x).

Mowimy, ze przejscie (sk, sr) jest poprawne, jezeli v, = ( x; ) — m( xx ) spetnia v, =0 lub
v, jest dopuszczalnym przejsciem ztozonym w yi’ (czyli takze w mt( x ))
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Twierdzenie 5-4 Skohczono$é procesu sprzezonego

Proces sprzezony P, ktérego kazde przejscie jest poprawne jest skonczony.
|

Dowdéd. Zauwazmy, ze dowolne semiobliczenie poczatkowe procesu sprzezonego sc(so,®)
jest wyznaczane przez pewien podcigg ®’ ciggu ©® postaci:

© = (PO ptseb o psed Py
taki, ze P*°% = P'°). Wspéhrzedne x; kolejnych standw semiobliczenia sc(so.) tworza ciag
rozwigzan osiagalnych.

Wykazemy, ze kazde semiobliczenie poczatkowe procesu sprz¢zonego jest skonczone
(czyli jest obliczeniem). Niech I'={ (yo, 0’),..., Vi, ¥i'),-.. ) bedzie ciggiem sktadowych
Y x Y’ semiobliczenia sc(so.®). Z poprawnosci wszystkich przejs¢ wynika, ze
Vi.(inOAyi’ZO).

Aby ciag I" byl nieskonczony, wowczas na podstawie lematu dotyczacego znakowan sieci
Petriego [Reisg 85] musi zawiera¢ silnie rosnagcy podciag nieskonczony I”. Niech
r=DimY + Dim Y’. Zatem wsrdd co najwyzej r + 2 wyrazow ciggu I musi pojawic¢ si¢
para (s, ¥s7) oraz (v, ») taka, ze s < f oraz [ys; ys']" < [y »’]". Taki przypadek jest jednak
wykryty przez warunki 4.b i 4.c, a zatem cigg [ jest skonczony.

Poniewaz kazde semiobliczenie procesu sprzezonego jest skonczone i reprezentuje droge
w grafie acyklicznym, stad na podstawie lematu Koeniga w [Reisg 85] proces sprzezony
jest skonczony.

Wynika stad bezposrednio, ze ciagg procesow ©® uzywany do wyznaczania procesu
sprzezonego jest rdwniez skonczony .

5.3.2 Zastosowanie procesu sprze¢zonego w weryfikacji poprawnosci

Whiosek 5-1

7, zasad konstrukcji procesu sprzezonego wynika, ze jesli kazde jego przejscie jest
poprawne, wowczas spetniony jest nastepujacy warunek:

Y sk € (§ \ ﬁ) D8k = (Ve ) - Vv e Ve(k) - 3 sc € § 51 = (Xn( Ve 1))
spetniajace yr =y — Arviy’ =y’ — Al n(v).
|

Def. 5-8 Relacja podobienstwa rozwiazan

Zdefiniujmy relacje <~ < X x X jako:
X1 <mX2 & YiI= Ayl Sy,

gdzie y; = y(xi), i’ = y( m(x2) )
| |

Relacja <~ jest zwrotna i przechodnia, poniewaz relacje = i < sg zwrotne i1 przechodnie.
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Whiosek 5-2
1. Jesli x; <~ x3 to VE(x1) = Vi(x;) oraz zachodzi V v € Vi(x)) . (x; +v) <~ (x2 + ).

2. Jezeli m(v) bylo dopuszczalnym przejsciem réwnoleglym w y,” to m(v) jest rOwniez
dopuszczalnym przejsciem rownoleglym w y,’.

|
Uzasadnienie

Réwnosé y(x; + v ) = y(xz + v) zachodzi, poniewaz y(x; + v ) = y(x;) - Ay v. Jezeli y;” <y’
stad zachodzi y;” - Ay’ <y’ - Ay’, gdzie Ay’ = A (n(v)).

Prawdziwo$¢ stwierdzenia (2) wynika bezposrednio z tego, ze y;” <y, .
|
Oznaczmy E = {s;e F | st = (Ve 0)) A VEOr) =2 } . Elementami tego zbioru sa

stany, ktére zostaly osiggnigte co najmniej dwukrotnie w trakcie generacji ciggu procesow
lub stany je pokrywajace.

Whiosek 5-3
1. Zbiér E, spelnia nastepujacy warunek:
YV se= (xp( yp )f)) € E 3= (x( Vks Vk')) € S\E .x¢ <~ x¢
2. Wynika stad, ze jesli przejscie (sx, sx+1) € T jest poprawne, gdzie
(ks Skr1) = (e ( Vi V7)) 5 Ok 1,( Vicr 1 Yir17)) ),

X1 =X T v,

wowczas przejscie z rozwigzania xf do rozwigzania xy + v jest poprawne oraz spelnione
jest:

Xk tv<mxetv.
|
Uzasadnienie
Stwierdzenie (1) wynika bezposrednio z zasad konstrukcji procesu sprzezonego.
Z réwnosci standw yr 1 yx wynika, ze zbiory przejs¢ dopuszczalnych sg identyczne.
Ve(ye) = Ve(yx). Jesli m(v) = 0, wowcezas przejscie to jest poprawne, jesli m(v) # 0, wowczas
wektor yr,” = (m(xe+v)) =yf + k1’ - ¥k') spelnia warunek:

yk+1’ = yfv’, jesfli yk’ =yf’ albo

Virl” <yr’,jesli e’ <yr.
W obu przypadkach, jesli v.’ = n(v) bylo dopuszczalnym przejsciem ztozonym w yi’, to
bedzie dopuszczalnym przejsciem zlozonym w yy.

Twierdzenie 5-5

Jesli zbior osiggalnych standw Y modelu ML jest skonczony i proces sprz¢zony zawiera
wszystkie przejscia poprawne, to dla kazdego rozwigzania osiggalnego x; zachodzi:
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Asce S:s= (6 ( Vi V7)) - Xk <~ Xi
|

Dowdd. Jesli rozwigzanie x zostalo wyznaczone podczas konstrukcji procesu sprzezonego,
wowczas ta zaleznos¢ zachodzi.

Rozwazmy dowolny ciag rozwigzan osiagalnych, ktory zawiera rozwigzania nie
wyznaczone przez proces sprzezony. Jego podcigag poczatkowy musi tworzyc
semiobliczenie procesu sprz¢zonego. Stad zatozmy, ze ma on postac:

5(X0,0) = X0+ o5 Xfy XErLse vy Xfricls X friserr )

Zalézmy, ze xr jest ostatnim rozwigzaniem nalezacym do ciaggu rozwigzan wyznaczonego
przez semiobliczenie procesu sprzezonego, wowczas na mocy poprzedniego wniosku
(Wniosek 5-3) warunek okreslony w tezie zachodzi dla x¢y;.

Zalézmy, ze rozwigzanie xgi) spetnia warunek okreslony w tezie, czyli istnieje stan
procesu sprzezonego sk = (¥i.( Vi, Vi ) spetniajacy xx <~ Xgrig.

Jezeli stan sq € F, wowczas istnieje réwniez stan s; = (xn( Vr, V) € S\ F spelniajacy
X <~ x stad x; <~ xg+i_1, @ Wiec mozemy si¢ ograniczy¢ do przypadku, kiedy sy € S\ E.

Jezeli Vr(x) =< , wOwczas na mocy rownosci standw yi oraz y( xpi) ) przejscie do
nastepnego rozwigzania jest niemozliwe.

Jezeli Ve(yx) # &, wowcezas przejscie v = xgi — Xgriop musi spetniaé v € Ve(xy) = Vi(xgrion).
Stad rozwiazanie x; = (xx + v) jest wyznaczone w trakcie konstrukcji procesu sprzezonego

(Wniosek 5-1), a zatem istnieje stan procesu sprz¢zonego sy = (Xp,( Vr, Vr')) € S dla ktérego
zachodzi x; <~ Xx¢+;.

Twierdzenie 5-6

7, poprawnosci wszystkich przejs¢ procesu sprzezonego wynika, ze dla dowolne przejscie
elementarne pomigdzy dwoma kolejnymi rozwigzaniami osiggalnymi model ML jest
poprawne w sensie kryterium (7, ML)

Dowéd. Rozwazmy pare kolejnych rozwigzan osiagalnych (xgi .Xgi ). Na mocy
poprzedniego twierdzenia, istnieje stan procesu sprzezonego sx € S\ E 5= (ks 0 ¥6)s

dla ktérego zachodzi: xx <~ xg:i.1 , stad zgodnie z wnioskiem 5-2 przejscie do rozwigzania
Xg+i Jest poprawne.

|
5.3.3 Sprowadzalnos$é do stanu koncowego
Zgodnie z Il warunkiem poprawnosci dla petli (Twierdzenie 5-2), jesli

Isee B se=(n (pey0) Adsce S .si= (e Yo ) spelniajace yr=yi Aye >y i
stan konicowy jest osiggalny z yx na drodze si(e , ®) to na tej drodze z y’ nie da si¢ osiagnad
stanu koncowego modelu ML .

Stad w algorytmie badania poprawnosci znaczy si¢ stany procesu sprzezonego, z ktorych
mozna osiggna¢ stan koncowy i sprawdza dodatkowy warunek czy istniejg stany yi, z
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ktérych mozna osiggnac¢ stan koncowy, ktérym odpowiadaja pokrywajace si¢ wartosci
sktadowej stanu procesu sprzezonego: (o,(yi, vii’)), (¢,(Vi, yi2’)) € S A Vi’ <2’

5.4 Podsumowanie

W rozdziale opisano model poprawnosci wzglednej dla liniowej funkcji obserwacji.
Przedmiotem analizy jest cigg rozwigzan modelu weryfikowanego ML . Zadaniem funkcji
obserwacji jest przeksztalcenie rozpatrywanego ciggu rozwigzan w jego obserwacje, czyli
w cigg wektorow nalezacych do dziedziny rozwigzan modelu kryterialnego ML .

Wymagania poprawnosciowe zastosowane do ciggu bedacego obserwacja modelu
weryfikowanego Zzadaja, by po usunigeciu z niego powtarzajacych si¢ wartosci oraz
rozwinigciu przej$¢ ztozonych modelu ML’ w dowolne permutacje sktadowych przejsé
elementarnych otrzymacé ciag rozwigzan osiggalnych modelu kryterialnego.

Poprawno$¢ czesciowa analizowanego systemu zdefiniowano jako poprawnos$¢ wszystkich
ciggow jego rozwigzan. Wymagania poprawnosciowe dopuszczaja powtarzajace sie
wartosci rozwigzan obliczanych za posrednictwem funkcji obserwacji. W ten sposob
zdefiniowana poprawnos$¢ czesciowa jest wiasnoscia niezmiennicza w przypadku
powtdrzen (ang. invariant under stuttering). Wlasnoscia ta zazwyczaj charakteryzuje sig¢
modele logiki temporalnej opisujace badane systemy [Lamport 83] .

Modele dopuszczajace niezmienniczo$¢ w przypadku powtorzen sa bardziej klopotliwe z
punktu widzenia weryfikacji wiasnosci zywotnosci (a wigc catkowite] poprawnosci).
Problemem jest, ze obserwujac powtarzajace sie¢ stany modelu (tu rozwigzania) nie mamy
pewnosci, czy ciag ten jest skonczony czy nieskonczony.

Mozliwo$¢ wystapienia nieskonczonego ciggu powtarzajacych si¢ rozwigzan w obserwacji
nazwana zostala dywergencjg. Nazwa zostata zapozyczona z CSP [Hoare 85] ze wzgledu
na podobne Zrodla jej wystepowania — nieobserwowalnos¢ akeji wchodzacych w skiad
petli. Wystepowanie dywergencji moze by¢ traktowane jak brak sprawiedliwosci.

Zaproponowanymi warunkami poprawnosci catkowitej sa:

e poprawnos¢ czesciowa

e brak dywergencji

e zaobserwowanie wszystkich akcji zdefiniowanych w modelu kryterialnym.

Dalszymi zaproponowanymi pojeciami sa poprawnos$¢ potencjalna (czyli spelnienie
warunkéw  poprawnosci  przez podzbiér zbioru  wszystkich ciggéw  modelu
weryfikowanego) oraz spojnos¢ wymagan modelu ML’ (rozstrzygajaca o istnieniu modelu
weryfikowanego ML poprawnego wzgledem ML ).

Opisana metoda badania poprawnosci jest inspirowana metodg stworzong dla modelu
poprawnosci wzglednej bazujacego na stanach i relacji kryterialnej [Szmuc 89a, 89b, 91,
93]. Oparta jest ona na konstrukcji procesu sprzezonego opisujacego wspolne wykonanie
modelu weryfikowanego i kryterialnego. Ze wzgledu na roznice rozpatrywanych modeli
postac procesu sprzezonego jest zasadniczo odmienna od postaci zdefiniowanej dla modelu
bazujacego na stanach.

Udowodniono, ze skonstruowanie procesu sprzezonego, ktorego wszystkie przejscia
spelniajg warunki poprawnosci jest wystarczajagce do wnioskowania o poprawnosci
wszystkich przejs¢ w ciggach rozwigzan modelu weryfikowanego.
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Zaimplementowane algorytmy badania spdjnosci wymagan i weryfikacji poprawnosci
podane sa w Dodatku A oraz B. Algorytm weryfikacji jest w istocie rozwinieciem
algorytmu badania spojnosci wymagan. Obejmuje on odwzorowanie wyznaczonych
rozwigzan modelu weryfikowanego za posrednictwem funkcji obserwacji oraz
sprawdzanie warunkéw poprawnosci przejscia w rownolegle rozwijanym ciggu rozwigzan
modelu kryterialnego.

Na podkreslenie zasluguje fakt, ze przedmiotem weryfikacji nie jest proces sekwencyjny
opisujacy badany system lecz model zbioru komunikujacych sie proceséw wspotbieznych.
Dzieki temu modele weryfikowane i kryterialne sa bliskie rzeczywistym specyfikacjom
tworzonym w trakcie prac nad budowa oprogramowania. Pojeciem podstawowym
wystepujacymi w specyfikacjach sg akcje, ktére moga by¢ utozsamiane z wywotaniem
funkcji, wykonaniem instrukcjami, przesytaniem zdarzen.

Jako typowy obszar zastosowan mozna wskaza¢ problem weryfikacji koncepcji dziatania
systemu zdekomponowanego na wspotbiezne elementy sktadowe. Zazwyczaj w takim
przypadku dysponujemy definicjami zdarzen wejsciowych i wyjsciowych poszczegdlnych
komponentow, specyfikacjami procesoOw opisujacych poszczegdlne komponenty oraz
definicja struktury systemu (asocjacje miedzy komponentami zwigzane z przesylaniem
komunikatéw). Tak jest np.: w przypadku dekompozycji prowadzonej za pomoca metody
SART [WM 85; Yourdon 88; Perez 90], podobnie prowadzone sa opisy zachowania
systemu w metodach obiektowych [CY 1990].

Projektujac system zazwyczaj opisuje si¢ scenariusze wspoéldziatania komponentow
opisujace przesylane zdarzenia. Zbidr tych scenariuszy sktadajacy sie na koncepcje
dzialania systemu zazwyczaj bedzie petni¢ role specyfikacji kryterialnej. Naszkicowang
tutaj idee specyfikacji wymagan zaprezentowano szerzej w pracach [SSSS 96; SS 96; 97a].
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6. Model poprawnosci dla niechomomorficznej funkcji
obserwacji

Definicje poje¢ zwigzanych z poprawnoscig dla nichomomorficznej funkeji obserwacji
poprzedzimy dyskusja wprowadzajaca, ktorej celem jest przedstawienie intuicji i zalozen,
ktére miaty wplyw na budowe modelu poprawnosci. Pojecia wystepujace w modelu
poprawnosci dla niehomomorficznej funkcji obserwacji omowione zostang w sposob
opisowy i porownawczy; ich zastosowanie pokazane zostanie na przyktadach.

Formalna definicja poprawnosci zostanie wprowadzona w nastepnym podrozdziale.

Kolejny podrozdzial omawial bedzie zagadnienia zwigzane z weryfikacja poprawnosci dla
nichomomorficznej funkcji obserwacji. Opisana zostanie konstrukcja procesu sprz¢zonego
stuzacego do badania poprawnosci oraz przedstawione beda twierdzenia uzasadniajace
zastosowanie zaproponowanej postaci procesu sprzezonego w dowodzeniu poprawnosci.

6.1 Dyskusja poprawnosci dla niehomomorficznej funkcji
obserwacji

6.1.1 Rozszerzenie mozliwosci specyfikacji odwzorowania wymagan dla
niehomomorficznej funkcji obserwacji

W rozdziale 3 zdefiniowano ogdlng posta¢ nichomomorficznej funkcji obserwacji (Def.
3-8). Zasadnicza jej cecha jest mozliwo$¢ wyrazenia wymagan dotyczacych dekompozycji
akcji modelu kryterialnego na zbiory obserwowalnych akcji modelu weryfikowanego.

Niehomomorficzna funkcja obserwacji pozwala na zapis odwzorowania pomiedzy
modelem powstatym w wyniku dekompozycji hierarchicznej a modelem warstwy bardziej
abstrakcyjnej. Struktura tej dekompozycji jest jednak bardziej ztozona konstrukcja niz
zastosowanie prostej operacji syntaktycznej polegajacej] na zastgpieniu wybranego
przejscia z géry okreslonym ciggiem przejsc.

Posta¢ niehomomorficznej funkcji obserwacji:

e nie narzuca ograniczen na kolejno$¢ wykonywanych akcji skltadowych modelu
weryfikowanego;

e pozwala na to, aby dang akcje modelu weryfikowanego traktowac¢ jako komponent
wielu akcji modelu specyfikacji kryterialnej reprezentujacych rownolegle przetwarzane
wlasnosci;

e umozliwia dekompozycje danej akcji kryterialnej na zbidr akcji wykonywanych przez
roézne procesy wchodzace w sktad specyfikacji werytikowane;.

Implikacja zastosowania niechomomorficznej funkcji obserwacji jako elementu wymagan,
jest zezwolenie na niedeterminizm przy wyborze sposobu implementacji akcji procesu
kryterialnego. Forma niedeterminizmu jest podobna do dziatania operatora ,[T° CSP
[Hoare 85].

Przyktad 6-1

Rozwazmy prosty przyktad specyfikacji DFD przedstawiony na Rys. 6-la. Proces
oznaczony jako P, oblicza magazynowang wartos$¢ v; natomiast proces Pg uzywa rezultatu
obliczen.



Rozdzial 6 104

Rys. 6-1b pokazuje rezultaty dekompozycji. Dana v zdefiniowana jest w stowniku danych
jako rekord ztozony z pdl v oraz v,. Proces Py zdekomponowany jest na podprocesy Py,

oraz P, odpowiednio obliczajace v; oraz v,; natomiast Pg jest podzielony na procesy P,
oraz Py, uzywajgce obliczonej przez proces Py wartosci danej v .

V= {Vy+vo}
K~ &) =®

(a) (b)
Rys. 6-1 Dwa poziomy specyfikacji z uzyciem diagramow DFD
Z postaci diagramu DFD wynika, ze procesy wchodzace w sklad par  (Py,, Py, 1

(Pg, » Pp,) moga dziala¢ niezaleznie. Konkretna implementacja narzuci im pewne

uporzadkowanie, lecz nie jest ono istotne z punktu widzenia zgodnosci z wymaganiami.
Stad, oznaczajac przez act akcje zwigzang z wykonaniem procesu P, mozemy
wyspecyfikowac¢ funkcje obserwacji dla rozwazanego systemu jako:

o= 01 © 0

B="P1eopa
6.1.2 Kolejnos¢ operacji

Definicja poprawnosci dla oméwionej w podrozdziale 2.6 oryginalnej postaci modelu
poprawnosci wzglednej bazujacego na stanach w sposéb nieformalny okresla wymagania
poprawnosciowe, jako osigganie stanow charakterystycznych w kolejnosci zgodnej z
relacjq przejscia procesu kryterialnego. Podobne wlasnosci cechujg poprawnos$¢ dla
modelu opartego na homomorficznej (liniowej) funkcji obserwacji. Obserwowane akcje
powinny by¢ wykonywane w kolejnosci zgodnej z akcjami (przejsciami) procesu
kryterialnego.

Dla funkcji homomorficznej wykonanie obserwowalnej akcji procesu weryfikowanego
pociaga za sobg natychmiastowe zaobserwowanie akcji procesu kryterialnego. Dla
poprawnego systemu ich kolejnos¢ jest wiec rowniez zgodna z relacja przejscia procesu
sekwencyjnego opisujacego zachowanie procesu kryterialnego (z doktadnoscig do przejsé
réwnoleglych, ktore moga by¢ wyrazone jako dowolna permutacja przejs¢ elementarnych

).

Podstawowa roznica pomiedzy zachowaniem niehomomorficznej i homomorficzne;j
funkcji obserwacji jest brak natychmiastowosci odwzorowania. Zaobserwowanie danej
akcji procesu kryterialnego moze si¢ wigza¢ z uprzednim wykonaniem kilku akcji procesu
weryfikowanego, ktore sa roztozone w czasie.

Rozwazany model poprawnosci abstrahuje od czasu, ograniczajac si¢ do zalozenia o
uporzadkowaniu czasowym przej$¢. Niemniej, mozna postawi¢ fundamentalne pytanie,
ktére w istotny sposdb rzutuje na to, jakie przejawy zachowania weryfikowanego systemu
bedziemy uwazaé za poprawne.
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Czy posta¢ procesu kryterialnego powinna narzucac jakies ograniczenia na zbior
momentow, w ktorych mogqg by¢ wykonywane akcje procesu weryfikowanego ze zbioru,
ktory jest odwzorowywany na wybrang akcje procesu kryterialnego? Czy struktura
specyfikacji kryterialnej powinna rzutowaé na wzajemne relacje pomiedzy porzqdkiem
wykonania akcji z poszczegolnych zbiorow ?

Konstruujac model poprawnosci dla niehomomorficznej funkcji obserwacji przyjeto, ze na
powyzsze pytania nalezy udzieli¢ odpowiedzi twierdzace;j.

Rozwazmy proces kryterialny P’ 1 dwie wersje procesu weryfikowanego P; 1 P,
przedstawione na Rys. 6-2 . Porownajmy zachowanie systemow dla funkcji obserwacji
okreslonej jak w poprzednim przyktadzie (Przyktad 6-1).

lOH lB1
e
I
p Ve L
[ ]
le lBZ

(@) (b) ()

Rys. 6-2 Proces kryterialny i dwie wersje procesu weryfikowanego

Stosujac bezposrednio definicje poprawnosci dla homomorficznej funkcji obserwacji
uznamy oba procesy P, i P, za poprawne.

Traktujac rozwazane procesy jako modele wyjsciowej specyfikacji DFD opisane] w
ostatnim przyktadzie, stwierdzimy raczej, ze sekwencja akcji realizowana przez proces P,
powinna zosta¢ uznana za niepoprawna. Proces Py, (element specyfikacji DFD) uzywa w

tym drugim przypadku danej v przed jej obliczeniem przez procesy Py, i Py, -

Dla unikniecia podobnych sytuacji definiujgc poprawnos$é dla nichomomorficznej funkcji
obserwacji wprowadzono dodatkowe wymagania. Zatozono, ze atomowo$¢ i relacje
przyczynowosci  (nastepstwa) pomiedzy akcjami  wystepujacymi w  specyfikacji
kryterialnej] musza by¢ odzwierciedlane przez rozlacznos¢ przedzialow czasowych, w
ktérych wykonywane sa odpowiadajace im zbiory akcji modelu weryfikowanego. Nie
dotyczy to zbiorow odpowiadajacych akcjom réwnoleglym i akcjom, pomiedzy ktérymi
zachodzi mozliwos¢ wyboru (konflikt). To zatozenie w polaczeniu z zalozeniem o
jednoznacznym etykietowaniu przej$¢ symbolami akcji (Def. 3-1) pozwala na dowodzenie
uscislania akcji w modelach wykorzystujacych przeplot (Por 2.5.2).

Formalnie, przedstawione wymagania opisane sg przez dwie wlasnosci, ktére powinny
spelnia¢ poprawne ciagi rozwigzan. Sg nimi:

e odwrotna dopuszczalnos¢ (ang. reverse enabledness)

¢ lokalna osiagalnos$¢ (ang. local reachability).
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6.1.3 Idea odwrotnej dopuszczalnosci

Odwrotna dopuszczalnos¢ jest pojeciem odnoszacym sie do akcji  procesu
weryfikowanego. Jesli akcja act jest akcja specyfikacji kryterialnej, to przez
reverseknabled(act) oznaczany bedzie maksymalny podzbior obserwowalnych akcji
specyfikacji weryfikowanej, ktory moze zosta¢ uzyty do obliczenia akcji act.

Przeanalizujmy jeszcze raz definicj¢ ogdlnej wektorowej funkcji obserwacji (Def 3-8).
Funkcja ta byla generowana przez zlozenie dwoch odwzorowan pomigdzy alfabetami:

]’llp : 2A1 — Ap

gp2 . AP —> 2A 2
Przez Ap oznaczono niejawnie zdefiniowany alfabet przestrzeni liniowej obserwacji P.
Zbidr reverseEnabled(act) jest okreslony jako relacyjny przeciwobraz zlozenia funkcji gip

hip uzytych do definicji funkcji obserwacji. Niech D(act) = {A|act € g,,(h,,(A4))}.
reverseEnabled(act) = U A

AeD(act)
(Formalna definicja stosujaca sie¢ bezposrednio do wektorow przedstawiona zostanie dalej.)
Dla przyktadu przedstawionego na Rys. 6-2 zachodzi wiec:

reverseEnabled(o) = {a , o2}

reverseEnabled(B) = {B1 , B2}

Ideg rozszerzenia definicji poprawnosci o badanie wlasno$¢ odwrotnej dopuszczalnosci
jest sprawdzanie dla kazdego przejscia procesu weryfikowanego x; — x,, czy wykonana
obserwowalna akcja byla odwrotnie dopuszczalna ze wzgledu na dopuszczalne akcje
procesu kryterialnego w danym rozwigzaniu m(x;).

Wprowadzenie do modelu wymagan dotyczacych odwrotnej dopuszczalnosci powoduje,
ze proces P, przedstawiony na Rys. 6-2 bedzie uznany za niepoprawny, poniewaz jego
pierwszym przejsciem jest akcja P, ktora w rozwigzaniu poczatkowym xo =0 nie jest
odwrotnie dopuszczalna — jedyng akcja dopuszczalng procesu kryterialnego jest wowcezas
o, natomiast zbiorem akcji odwrotnie dopuszczalnych jest {a; , o }.

6.1.4 Idea lokalnej osiagalnosci

Pojecie lokalnej osiggalnosci odnosi si¢ do badanego ciggu rozwigzan. Tu jego idea
zostanie przedstawiona na przyktadzie Sciezki ¢ = ( acty,..., acty,).

Zatézmy, ze w wyniku wykonania ostatniej akcji act, zaobserwowano akcje o procesu
kryterialnego. DIla poprawnego ciagu rozwigzan akcja o byla dopuszczalnym nastepnym
przejsciem procesu kryterialnego dla ostatnich k£ > 0 elementow Sciezki przeksztatconych
przez funkcje obserwacji, czyli dla podsciezki # 5.1 = ( acty-1x »..., aCty1 ).
Niech f, =( acty.1x ..., acty.1, act, ). Oznaczmy przez Z(t) zbidr symboli nalezacych do
Sciezki.
Zaobserwowana akcja o byla lokalnie osiggalna, jezeli istnieje zbior D, < Z(tkn)
spelniajacy:

Dy € Dom hip A o € gpa(hip(Dy)),
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czyli do wyznaczenia akcji oo mozna uzyé $ciezki = i, T D, powstalej przez usuniecie
ze $ciezki t , symboli spoza zbioru D,,.

Badajac zasade lokalnej osiggalno$ci do procesu P; przedstawionego na Rys. 6-2b
stwierdzamy, ze jest ona zachowana.

Przyktad 6-2

Na Rys. 6-3 przedstawiono przykiad specyfikacji, ktora narusza zasade lokalnej
osiggalnosci dla funkcji obserwacji postaci:

init’ = init

o’ =0y oo

=P
V=Y
o’ =0 ° 0oy
& =0

Rozwazmy $ciezke weryfikowanego systemu zapisang jako wyrazenie regularne:
(init, o)y @ (B, v, a3, 6)* czyli {init, oy, B, y, 03, 3, B, Y, 03, O ... )

Odpowiadajaca jej sciezka procesu kryterialnego jest (init’, B, y’, ap’, 8’y e (B’ vy, &’)*.

Stosujagc  wymagania opisujace poprawnos¢ dla homomorficznej funkeji obserwacji
stwierdzamy, ze jest to $ciezka poprawna. Jak mozna zauwazy¢, wilasnos$¢ odwrotnej
dopuszczalnosci jest rOwniez zachowana,

P P

init L,

o} oy o
/Y /Y
S3' S §3 1}

Rys. 6-3 Brak lokalnej osiggalnosci

Jednakze segment poczatkowy ¢ = (init, o, B, v, o3) badanej Sciezki narusza zasade
lokalnej osiggalnosci.

1. Po wykonaniu akcji init procesu weryfikowanego dopuszczalnymi akcjami procesu
kryterialnego byly o’ oraz B’. Stad w stanie s; akcjami odwrotnie dopuszczalnymi
byty: o, o oraz B. Akcja o zostala zarejestrowana jako skladowa kryterialnej akcji

b

o,
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2. Po wykonaniu akcji i zaobserwowaniu 3’ proces kryterialny osiagnal stan oznaczony
jako s3°. W stanie tym wykonanie akcji o)’ nie jest juz mozliwe (jest ona
niedopuszczalna), stad akcja oy procesu weryfikowanego nie jest juz odwrotnie
dopuszczalna jako sktadowa akcji a;’. Jedyna odwrotnie dopuszczalng akcjg jest v.

3. Po wykonaniu akcji y akcjami odwrotnie dopuszczalnymi sa: o i a3 (jako skladowe
dopuszczalnej akcji a,’) oraz akcja o , ktora jest bezposrednio odwzorowana na akcje
5.

4. Po wykonaniu a3 obserwator postugujac si¢ funkcjg obserwacji zarejestruje wykonanie
akeji ap’. Oczekiwane jest wiec, ze towarzyszyto jej wykonanie akcji o i as. Istotnie
tak bylo dla rozwazanej $ciezki, ale akcje nie byly wykonane w tym samym lokalnym
kontekscie. Akcja o nie byla wykonana jako potencjalna sktadowa akcji o, procesu
kryterialnego, lecz jako sktadowa akcji a;’. Od osiggniecia stanu sy, kiedy akcje o 1 o3
staly si¢ odwrotnie dopuszczalne ze wzgledu na sktadowa o,” wykonana zostata jedynie
akcja a3, a wiec nie wszystkie komponenty akcji o’ zostaly skompletowane. Akcja o’
byta dopuszczalna jedynie dla obrazu ostatniego segmentu f, = (o;3) badanej $ciezki .
Latwo zauwazy¢, ze Z(tx,) ¢ Dom hpp

Oznacza to, ze zaobserwowana akcja oy’ nie jest lokalnie osiggalna. Taki sam btedny
rezultat bylby stwierdzony bylby dla granicznego przypadku, dla ktorego pary akeji (B, y)
oraz (’ , y’) zostalyby potaczone w jedng akcje przez usuniecie stanéow s3 1 53 .

Przyktad 6-3

Rozwazmy fragment specyfikacji przedstawiony na Rys. 6-4 . Kropkami oznaczono wezly
graféw procesdéw, ktore sa aktywne dla pewnego rozwigzania. Po stronie procesu
kryterialnego dopuszczalne sa dwa rownolegle przejscia o’ oraz o’.

P' P
Qe
o
Oe e}
lOLl' Oe locz
O az'l o)
lB' 0 lﬁ
o o)
o
o

Rys. 6-4 Przykiad specyfikacji spelniajqgcej wlasnos¢ lokalnej osiggalnosci
Zatézmy, ze funkcja obserwacji ma postaé:
o’ =0y oo
p =B
o’ =0 o0y

Powyzszy fragment specyfikacji uwazany jest za poprawny. Przesledzmy zachowanie
weryfikowanego systemu:
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1. W rozwigzaniu poczatkowym (kiedy aktywne sg zaznaczone wezly) dopuszczalnymi
przej$ciami procesu kryterialnego sa o’ oraz o’. Akcjami odwrotnie dopuszczalnymi
sa reverseEnabled(o;”) = {a , o}, reverseEnabled(a,’) = {o , o3}

2. Po wykonaniu akcji o) i op zmienil si¢ zbior akcji odwrotnie dopuszczalnych na
reverseEnabled(’) = {B} oraz reverseEnabled(a,’) = {a,,as}. Akcja o; zostata
zarejestrowana jako przejscie wchodzace w sktad akcji procesu kryterialnego o’ a
takze rownolegtej akcji a,’.

3. Nastepnie, po wykonaniu akcji B akcje o i a3 sg dalej odwrotnie dopuszczalne ze
wzgledu na  dopuszczalne  przejscie  procesu  kryterialnego oy’
reverseEnabled(o,’) = {o , a3} . Akcja o) zostala wykonana wczesnie] w tym samym
lokalnym kontekscie zbioru odwrotnie dopuszczalnego ze wzgledu na o, ’.

4. Ostatecznie przejscie o3 domyka akcje oy’ procesu kryterialnego. Akcja a,’ byta
dopuszczalna dla catej badanej sciezki r = { oty , oz, B, o3 ) , stad fn = oty , 0, B, 03 ).
Sciezka 1 = fn T {a; , o3} =(oy, a3 ) 1zawiera wystarczajacy zbior akcji, by
wyznaczy¢ przejscie o’

6.1.5 Porownanie z pojeciami wystepujacymi w oryginalnym modelu poprawnosci

Omoéwiony w porozdziale 2.6 model poprawnosci wzglednej zaktadal, ze odwzorowanie
pomiedzy dwoma warstwami specyfikacji jest okreslane z uzyciem relacji kryterialnej &
taczacej pary standw dwoch proceséw: weryfikowanego P i kryterialnego P .

Niech SC(P) oznacza zbior wszystkich semiobliczen procesu P. Na podstawie relacji k&
mozna wyznaczy¢ relacje ks c SC(P)x T°, gdzie T’ oznacza zbidr przej$¢ procesu
weryfikowanego. Elementami relacji ks sa pary postaci ( sc(s; , si+1),(Si” » Si+1’)) spelniajace:

sc(si» sie)) = SL(si, 57) N SU ( sis1, Sie1)

(Symbolami ﬁ( Si, 8i7) 1 ﬁ]( Si+1, Si+1’) oznaczono domknigcia zbiordw semiobliczen
dolnych i gérnych zwigzanych z odpowiednimi parami, (patrz: Def 2-6 ).

Zauwazmy, ze w ogdlnym przypadku przeciwobrazem ks™ (¢) przejscia 1 = (si" , si+1”) moze
by¢ zbior semiobliczen SC,. Powyzsza relacyjna zalezno$¢ moze zosta¢ zapisana za
pomoca odpowiednio skonstruowanej nichomomorficznej funkcji obserwacji dla modeli
liniowych procesow.

Kazdemu semiobliczeniu scx € Dom ks przypisany jest jeden wiersz My macierzy M
opisujacej przeksztalcenie Ty, oraz wartos¢ 1 w k-tej kolumnie macierzy L i wierszu
odpowiadajacym wybranemu przej$ciu. Tak przeksztalcony problem jest rownowazny
problemowi poprawnosci dla niehomomorficznej funkeji obserwacji. (Chociaz oczywiscie
jego budowa mijalaby sie z celem, ze wzgledu na naklad obliczeniowy konieczny do
zbudowania relacji ks .)

Poszukujac analogii pomiedzy modelami, tatwo spostrzec podobienstwo pomiedzy
zbiorem semiobliczen gornych zwigzanych z parg stanow SL(sj, 5i’) a sumag zbiorow

U reverseEnabled(o((s,',s,')),

(5,5, )eT"
gdzie o jest funkcja etykietujaca przejscia.

Podobnie bliskie analogie mozna znalez¢ pomiedzy pojeciem lokalnej osiagalnosei i
sposobem wykorzystania w definicji poprawnosci zbioru semiobliczen dolnych.
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6.1.6 Porownanie poprawnosci i pojecia makrohomorfizmu

W [Szmuc 89b] pokazano roéwnowaznos¢ pomiedzy poprawnoscia a  tzw.
makrohomomorfizmem procesoOw. Rownowazno$¢ t¢ dowodzono poprzez odpowiednio
prowadzong dekompozycje procesu weryfikowanego na procesy sktadowe i jego zapis w
postaci wyrazenia algebraicznego, ktorego termami byly nazwy proceséw uzyskanych w
wyniku dekompozycji. Wprowadzona algebra proceséw bazowala na operacjach na
relacyjnych zbiorach semiobliczen i przypominala skladniowo wyrazenia regularne
automatéw skonczonych. Dekompozycja procesu weryfikowanego na podprocesy
prowadzona byta podobnie do wydzielania semiobliczen bedacych elementami par relacji
ks.

Makrohomomorfizm proceséw zostal zdefiniowany jako relacja pomiedzy procesami
weryfikowanym i kryterialnym. Relacja ta byla generowana przez pewnag funkcje g
odwzorowujaca zbidr symboli podprocesow powstatych w wyniku dekompozycji procesu
weryfikowanego w zbior standw procesu kryterialnego. Z definicji, relacja pomigdzy
procesami byta relacja makrohomomorficznag, jezeli funkcja g w sposéb homomorficzny
odwzorowywata proces okreslony nad wyrazeniem opisujacym strukture dekompozycji
(rodzaj jezyka automatu skonczonego) w proces kryterialny.

Dowodzenie zwigzkdw pomiedzy rozwazanym w pracy modelem poprawnosci a pewna
postacia makrohomorfizmu przekracza ramy tej pracy. Przede wszystkim, do jego
okreslenia konieczny bylby wybdr odpowiedniej algebry procesow bazujacej na akcjach i
analiza wynikajacych stad konsekwencji. Jednakze, zamierzeniem autora jest zachowanie
intuicji zwigzkéw pomiedzy poprawnoscia dla niehomomorficznej funkcji obserwacji i
istnieniem pewnego rodzaju relacji makrohomomorficzne;j.

Przyktadem tego moze by¢ proponowana dekompozycja procesu P zdefiniowanego na
Rys. 6-4 wykorzystujaca definicje funkcji obserwacji (Przyktad 6-3). (Proces P jest tu
traktowany podobnie jak dla algebraicznych metod poprawnosci wzglednej — jako
sekwencyjny opis zachowania systemu wspotbieznego.)

Przedstawiona na Rys. 6-5 dekompozycja wydziela podprocesy zawierajace przejscia
wchodzace w sktad zbioréw odwzorowanych przez nichomomorficzng funkcje obserwacji
w poszcezegdlne akcje procesu kryterialnego.

P
Qe
o /’,”I\i\\
P(x1 ------- —::I \b"é
oy l
\\()/ L---P
B jl )
Pl S
Py 8-
o3 '\\l
L -

Rys. 6-5 Dekompozycja procesu w oparaciu o funkcje obserwacji

Dla zbioru symboli proceséw powstalych w wyniku dekompozycji { Pui’, Pp Poo}
odpowiednie odwzorowanie w zbidr akcji procesu kryterialnego okreslone jest przez
liniowy (tu identycznosciowy) sktadnik funkcji obserwacji:
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gPurr) =ay’
gPp)=p’
gPur) = o’

Zapis procesu P w postaci wyrazenia algebraicznego CSP [Hoare 85] moze mie¢ postac:
P= (Pal’ 5 PB’ ) || Paz’ R gdzie
e operator ; jest operatorem sekwencji,

e operator | jest operatorem kompozycji (wspdlne elementy alfabetow argumentéw sa
uzgodnione, zdarzenia nieuzgodnione moga by¢ wykonywane z przeplotem.

Definicje poszczegolnych procesdéw maja postac:
Po1> = a1—>0—>TICKp°
Pp: = B— TICKpp’
Py = aj—o3—> TICKpy:

Symbolem TICK; oznaczono zakonczone sukcesem wykonanie procesu P; odpowiadajace
Sciezee (..., V).

Analizujac wyrazenie P = (Py1- ; Pp: ) || Poo’ mozemy sprawdzi¢, ze funkcja g odwzorowuje
je w sposéb homomorficzny w specyfikacje procesu P’°, poniewaz akcja oy’ jest
wykonywana réwnolegle z sekwencja akcji ( a’, B )

Problem weryfikacji dla niehomomorficznej funkcji obserwacji moze by¢ rozpatrywany
takze jako badanie makrohomomorfizmu, przez dynamiczne rozwijanie wyrazenia
opisujacego weryfikowany proces. Istotne jest to, ze struktura dekompozycji nie jest z gory
zadana, lecz okreslona jest jej specyfikacja wynikajaca z definicji funkcji obserwacji.

Dla rozwazanego przyktadu zdefiniujmy
PSPECy1> = ai—=00—>TICKpyy [1ar—>00—=TICKpy
PSPECp> = B— TICKpp-
PSPECy: = ap—>0o3—> TICKpgy: 1 o3—>0—>TICKpy:

W specyfikacji uzywany jest operator /T’ oznaczajacy niedeterministyczny wybor
pomiedzy jedna z mozliwych implementacji.

Alternatywnie mozemy te sama specyfikacje wyrazi¢ jako:
traces( PSPECq1°) = { (a1, 02,Y) , (ota, ou1,¥') }
traces( PSPECp) = {(B,vV') }
traces( PSPECyy) = { (o1, 03,Y) , {0z, oug,v') }

Niech Ags oznacza zbior obserwowalnych akcji systemu weryfikowanego. Dla
omawianego przykladu Ay = {o, o2, a3, B}.  Dynamicznie obliczana struktura
dekompozycji zdefiniowana jest poprzez wymagania:

Py sat traces( Py1°) T Agps C traces( PSPECy)
Pg: sat fraces( Pp’) T Agys  traces( PSPECy)
P2 sat traces( Pyo-) 0 Aops < traces( PSPECy»°)
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W rzeczywistosci, funkcja obserwacji implikuje bardziej ogdlna posta¢ specyfikacji
procesow powstatych w wyniku dekompozycji. Uogdlniona specyfikacja powinna takze
zezwala¢ na petle wewnatrz procesOw, a wigc na wariacje z powtorzeniami wewnatrz
Sciezek.

6.2 Definicja poprawnosci dla niehomomorficznej funkcji
obserwacji

Definicje poprawnosci poprzedzimy wprowadzeniem poje¢ pomocniczych. Bedziemy
zaktadali, ze rozpatrywane sa dwa modele liniowe systemow:

ML =(X= R", xo, A; x <b, Ag x = 0) — model specyfikacji weryfikowanej;
ML’ =(X’= R",x0’, A’ X’ <b’, A’ x* = 0) — model specyfikacji kryterialnej.

Rozpatrywana bedzie nichomomorficzna funkcja obserwacji : X — X zdefiniowana jako
zlozenie dwoch odwzorowan:

Timin - X —> P = R (przestrzen P nazywana jest przestrzenia liniowej obserwacji)
TiLin : P = X°

Dalej zaktadali bedziemy, ze oba odwzorowania opisane sg macierzami. (Por. podrozdziat
3.4) Odwzorowanie 7y, opisane jest macierzag M o wymiarach » x n ; natomiast
odwzorowanie 7y i, macierzg L. o wymiarach n’ x r.

6.2.1 Operacje pseudo-algebraiczne na wektorach

Macierz M specyfikuje odwzorowanie /;p : 2Al — Ap uzytege przy definicji nieliniowego
sktadnika funkcji obserwacji. Jak tatwo zauwazy¢, jej wiersze M; , i = 1,...,r odpowiadaja
zbiorom nalezacym do dziedziny Dom(h;p). Czg$¢ operacji, mimo, ze formalnie dotyczy
wektorow, przeprowadzana jest na wektorowych reprezentacjach wielozbiordw. Z tego
powodu, aby uprosci¢ czes¢ formul, a zwlaszcza uniknaé¢ zbyt wielu poziomow iteracji,
wprowadzone zostang dodatkowe operatory dla wektorow.

Niech x,y, r € R™ beda wektorami o nieujemnych wspétrzednych.
Zdefiniujmy operator restrykcji : R™ x R™ — R™ jako:

xTyZZ & VO0<i<m.
z(@)=x@@), jesliy(i)#0;
z(i)=0, jesliy(@) =0

Zaktadamy, ze operator T ma wyzszy priorytet niz operacje dodawania wektorow. Dla
nieyjemnych argumentéw operator ten jest rozdzielny wzgledem dodawania, tzn.:
x+NTz=xTz+yTz.

Operacja dzielenia wektorow odwzorowujaca R™ x R™ — N U {0} zdefiniowana jest
jako:

x/y=k<&  l.x=ky+r,r=0
2.3i:0<i<n.(r@)—y(i) <0 Api)>0)

Jesli x /y = k , wowcezas wektor » = x — ky nazywany jest reszta z dzielenia. Oznaczany
bedzie on jako r(x / y).

Zdefiniujmy operacje konwersji wektora na zbior niezerowych indeksow R™ — 2N
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idxset(x)=A < A={i e N|x(i)=0}
|

Oznaczmy przez e; € R" i-ty wersor, czyli wektor spelniajacy e (i)=1; e(k)=0 dla k # i.

6.2.2 Definicje odwrotnej dopuszczalnosci i lokalnej osiggalnoSci

Def. 6-1 Zbior obserwowalnych akcji modelu ML

Zbiorem obserwowalnych akcji (przejs¢) atomowych dla funkcji obserwacji @ nazywali
bedziemy zbidr wektorow postaci

O, ={e, eR"\ 3k .i cidxset(M,)ATj.L, #0}
|

Def. 6-2 Zbior akceji odwrotnie dopuszczalnych
Zdefiniuyymy zbior IDXp(v’) jako:

Dx,(v)= Jidxser(L,).
i=l,n'
v'(i)#0

Jest to zbidr wspotrzednych akcji w przestrzeni P, ktére moga doprowadzi¢ do zmiany
jednej ze wspdtrzednych v’ .

Niech IDX,(v')= | Jidxset(M,).

ielDX p(v')
Jest to zbior wspotrzednych akcji w przestrzeni X, ktore moga doprowadzi¢ do zmiany
jednej ze wspdtrzednych v’.

Zdefiniujemy zbior akcji atomowych odwrotnie dopuszczalnych ze wzgledu na przejscie

b

Vi
RE,(v)={e eX|ieIDX (v)}.

Zbidr akcji atomowych odwrotnie dopuszczalnych dla danego rozwigzania xe X modelu
ML zdefiniowany jest jako:

RE(x)= |JRE, ()

Vel (n(x))

Zgodnie z definicja, dla danego rozwigzania x € X wyznaczany jest jego obraz poprzez
funkcje obserwacji x’ =m7(x). Dla rozwigzania x’ wyznaczany jest zbior przejsc
dopuszczalnych Vi(m(x)) modelu ML°. Zbiér ten jest podstawa do wyznaczenia zbioru
akcji odwrotnie dopuszczalnych w przestrzeni P — czyli tych akcji, ktdérych
zaobserwowanie moze prowadzi¢ do zaobserwowania przejscia ze zbioru Ve(m(x)).
Nastepnie odwrotna dopuszczalno$é w przestrzeni P propaguje si¢ dalej na przestrzen
rozwigzan modelu ML.

Przedstawiona ponizej definicja lokalnej osiggalnosci bedzie nieco bardziej zlozona, niz
przedstawiono w dyskusji. Uwzgledniata ona bedzie takze przypadek szczegoélny, kiedy
obserwowana akcja procesu kryterialnego tworzy ,,oczko”. Bedziemy wigc zadali, aby
zaobserwowanie danej akcji procesu kryterialnego bylo poprzedzone wykonaniem
wszystkich akcji skladowych modelu weryfikowanego poczawszy od rozwiazania, kiedy:
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e staty si¢ one odwrotnie dopuszczalne,

e w przypadku akcji obserwowanych wielokrotnie po rozwigzaniu, od ktdérego staty sie
odwrotnie dopuszczalne — takze od momentu kiedy ostatni raz zaobserwowano
rozwazang akcje.

Pojecie lokalnej osiggalnosci stosuje si¢ raczej do przeciwdziedziny funkcji mvin , czyli
przestrzeni liniowej obserwacji P. Lokalna osiggalnos¢ w przestrzeni rozwigzan modelu
kryterialnego jest pochodng lokalnej osiagalnosci w przestrzeni P.

Def. 6-3 Lokalna osiagalnos¢ dla ciagu rozwiazan

Niech s(xg , x,) bedzie ciagiem kolejnych rozwigzan modelu ML.

Zatézmy, ze przejsciu Ax, = X, — X,.1 odpowiada zaobserwowanie przejscia v’ modelu ML,
czyli v = w(xy)-n(x51) # 0 . Zalozmy, ze przejscie to jest poprawnym przejsciem
réwnoleglym w rozwigzaniu 7( x,.; ) . Z nierownosci v’# 0 wynika, ze Ap = Tmin( Xn ) —
TCMm( Xn-1 ) # 0.

Rozwazmy k—ta sktadowa wektora Ap dla ktdérej zachodzi Ap( k) = 1.

Niech le(k)= max {i|3v'eV(ML).Y0<j <iv' eV, (n(x, )k € IDX,(v)}

Oznaczmy przez lo(k):

max {I|Apt :an(xl)_an(xi—l)/\Ap/(k)i0}7 Jeéllp: TEMin(xn—l) A p(k);& 0

lo(k)=<4 ' h
0w p.-p-

Niech Ir( k) =max {le(k), lo(k)} (1)

Zdefiniujmy funkcje z( k) jako: z( k) = Xq - Xp1r( k).

Akcja k w przestrzeni P jest lokalnie osiggalna w ciagu rozwiagzan s(x , x,), jesli zachodzi:
2(k) T Mg =My (ii)

Przejscie Ap = mtmin( Xn ) — Tmin( Xn-1 ) jest lokalnie osiggalne, jesli kazda z jego akcji jest
lokalnie osiggalna.

Przejs$cie v’ = w(xy ) - ©( xn.1 ) W modelu ML’ jest lokalnie osiggalne w ciggu rozwigzan
s(xo,xn) jesli vV = 0 lub v’ #0 1 przejscie Ap = Tuvin( Xn ) - Tomin( Xn-1 ) jest lokalnie
osiggalne.

Oméwmy krétko konstrukcje definicji. Wartos¢ le(k) (patrz Rys. 6-6) jest indeksem
rozwigzania nalezacego do ciagu s(xo , xn), W ktérym k—ta akcja w przestrzeni P stala si¢
odwrotnie dopuszczalna i pozostala taka az do konca ciggu. Wartos$¢ taka istnieje,
poniewaz zatozyliSmy, ze v’ = 7( x, ) - ( Xy.1 ) bylo poprawnym przejsciem réwnolegltym.

Wartos¢ lo(k) jest indeksem rozwigzania, w ktorym ostatni raz zaobserwowano zmiang k—
tej sktadowej w przestrzeni P lub ma warto$¢ 0. W typowym przypadku zachodzito bedzie
le(k) = lo(k). Wyjatkiem jest sytuacja, kiedy w specyfikacji kryterialnej wystepuje oczko.
Woéwczas dana akcja k£ w przestrzeni P moze by¢ wielokrotnie obserwowana od momentu,
kiedy stata si¢ odwrotnie dopuszczalna. Rys. 6-6 obrazuje taka sytuacje.
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lo(k)
—————————————— ->|
le(k) —>0—»—»0—»—»0—>—>0—>—o
b4 * A v T
/// \\\ ] , 7z - Prd i
, N . : S -
L’ \\L"C’
k- ta akcja w P stala sie k- ta akcja w P zostala
odwrotnie dopuszczalna zaobserwowana

Rys. 6-6 llustracja graficzna definicji lokalnej osiggalnosci

Funkcja Ir( k) opisana zaleznoscig (i) odpowiada za wydzielanie z ciagu rozwigzan
s(xo , x,) koncowego podciagu postaci S(xn-ir(j).Xn). Zaleznos¢ (ii) jest réwnowazna
zastosowaniu operatora restrykcji w odniesieniu do podciggu reprezentowanego przez
wektor z( k) =x, - Xpir(k). Oczekujemy, ze po usunieciu elementdw spoza zbioru
opisanego przez k-ty wiersz macierzy M pozostale elementy wektora sg wystarczajace do
zaobserwowania k-tej akcji.

Zauwazmy jeszcze, ze nie bedzie nigdy zachodzit warunek z( k) T My > 2M,, poniewaz
uniemozliwia to definicja le(k). W typowych przypadkach spelnione bedzie:
2(k)TMy=M;.  Nierownos¢ (i) mozemy takze  zastapi¢  warunkiem
(k) T M)/ M= 1.

6.2.3 Poprawnos¢ wzgledna dla niechomomorficznej funkcji obserwacji

Przedstawiona ponizej definicja poprawnosci wzglednej ciggu rozwigzan stanowi
modyfikacje definicji poprawnosci dla liniowej funkcji obserwacji (Def. 5-1).

Def. 6-4 Poprawnosé wzgledna ciagu rozwiazan

Dane sg dwa modele specyfikacji

ML = (X, x0, A1 x £ b, Ag x = 0) — model specyfikacji werytikowanej) oraz
ML’ = (X, x0’, A’ x’ £b’, Ag’ x’ =0) —model specyfikacji kryterialnej)
Dana jest nichomomorficzna funkcja obserwacji 7 : X — X’

Zakltadamy, ze m(xp) = x¢’.
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Ciag rozwigzan osiggalnych s(xo, ® ) =( xo, X1, X2,..., Xi, Xi+1, ...y jest poprawny, jesli:
1. Dla kazdej pary rozwigzan (x;, xi+1) spetnione sa nastepujace warunki:

a) Oznaczmy przez Ax = xijy; — xi. Warunkiem odwrotnej dopuszczalnosci jest
Vi(Ax(i)20Ane, €0, =e €RE(x,))

b) Przejscie w specyfikacji kryterialnej v.” = m( xi+; ) — m( x; ) spetnia:
v, =0 lub
v, € Ve(m(xi))1v, jest dopuszczalnym przejsciem ztozonym w mt( x; ) .
c) Przejscie v’ jest lokalnie osiggalne w ciggu rozwigzan s(xo , Xi+1)
2. Jezeli ciag s(xo, ® ) jest skonczony, wowczas jego ostatnie rozwigzanie x;, jest

rozwigzaniem koncowym, czyli spelnia: Ve(x,)) = AVie N- Ajx, =0
(zdefiniowany w 4.7.4 predykat final(x,)).

3. Jesli x, rozwigzaniem koncowym to x,” = 7( x, ) spetnia final(x,’) .
|

Analogicznie, jak w definicji poprawnosci dla liniowej funkcji obserwacji zdefiniujmy
predykat correct (s(xp, ® ), m, ML’ ), ktory przyjmuje wartos¢ prawdy, jesli ciag s(xo, ® )
jest poprawny wzgledem modelu ML’ dla niechomomorficznej funkcji obserwacji.

Definicje poprawnosci czesciowej i calkowitej (oraz poprawnosci potencjalnej) podane w
podrozdziale 5.1 przenosza si¢ bez zmian dla niehomomorficznej funkcji obserwacji.
Bazuja one wylacznie na definicji poprawnosci ciagu rozwigzan, ktora jako jedyna ulegta
zmianie.

Tak wiec model ML jest czesciowo poprawny wzgledem ML’ dla niehomomorficznej
funkcji obserwacji, jesli wszystkie jego ciagi rozwigzan sa poprawne.

Model ML jest catkowicie poprawny jesli jest czeSciowo poprawny, wszystkie akcje
procesu kryterialnego sa obserwowalne oraz nie zadne z rozwigzan nie zawiera
dywergencji.

6.3 Weryfikacja poprawnosci dla niechomomorficznej funkcji
obserwacji

6.3.1 Macierz lokalnej osiggalnosci

Warunki okreslajace lokalng osiggalnos¢ wydaja sie trudne w testowaniu, poniewaz dla
analizowanego ciggu rozwigzan s(xo,x,) wymagaja sprawdzenia pewnej liczby jego
elementow poprzedzajacych ostatnie rozwigzanie, co jest nieefektywne z punktu widzenia
ztozonosci obliczeniowej algorytmu weryfikacji. Nasuwajacym sie rozwigzaniem jest
stworzenie pewnej reprezentacji historii wykonania modelu weryfikowanego, ktora
akumulowata bedzie informacje o wykonanych przejsciach.

Formalna konstrukeja stuzaca temu celowi jest macierz lokalnej osiggalnosci. Jej zadaniem
jest przechowywanie informacji:

e umozliwiajacych szybkie rozstrzyganie o spetnieniu warunkéw lokalnej osiagalnosci,

e reprezentujacych $ciezke dojscia do stanu procesu weryfikowanego, co jest podstawa do
stwierdzenia rownowaznosci osigganych stanéw ze wzgledu na mozliwe przyszle
obserwacje.
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Macierz lokalnej osiggalnosci R jest macierza o rozmiarach rxn (czyli rownych rozmiarom
macierzy M opisujacej odwzorowanie myin). Kazdy wiersz macierzy R przechowuje
informacje o ostatnio wykonanych odwrotnie dopuszczalnych akcjach procesu
weryfikowanego.

W miare wykonywania kolejnych przej$¢ vi w procesie weryfikowanym do wybranych
wierszy macierzy R odpowiadajacych odwrotnie dopuszczalnym zbiorom akcji w
przestrzeni P dodawane sa wektory v; T M. Zmiana zbioru przejs¢ odwrotnie
dopuszczalnych lub zaobserwowanie akcji przestrzeni P powoduje wyzerowanie
odpowiednich wierszy.

Zadaniem macierzy lokalnej osiggalnosci jest wigc akumulowanie informacji o
wykonanych akcjach weryfikowanego procesu i ich klasyfikacja w postaci rodziny
zbiorow, ktdre moga potencjalnie sta¢ si¢ argumentami odwzorowania hjp generujacego
nieliniowy sktadnik funkcji obserwacji mip -

Def. 6-5 Konstrukcja ciagu macierzy lokalnej osiagalnosci

Dla danego ciagu rozwigzan s(xo,®) = { xo, X1,..., Xn,... » zbudujemy ciag macierzy lokalnej
osiagalnosci p( s(xo.0) ) =( R, R . R™ ... ).

Oznaczmy IDXp( x; ) = U IDX ,(v'"). Jest to zbidr wspotrzednych (indekséw ) macierzy
VeV (7(x))
M odpowiadajacych odwrotnie dopuszczalnym akcjom w rozwigzaniu xy.

1. Macierz poczatkowa R'°’

a) Jesli k ¢ IDXp( xo ) wowcezas R =0

opisana jest nastepujacymi rOwnaniami

b) Jesli k € IDXp( x¢ ) woéwczas:
RO =r(x,/ M)T M,

2. Dla danej macierzy R i przejscia Ax;=x; - xi.; macierz nastepna macierz R'"
obliczana jest jako:

a) Jesli k ¢ IDXp( x;) , wowezas R\ =0
b) Jesli dla Ap = min(xi) — Tomin(xio1) istnieje &, ze Ap(k) # 0, wowcezas R\ =0
c) Jesli k € IDXp( x; ) 1 warunek (b) nie zachodzi wowczas:
RY =RV 4+ Ax, T M,
|

Dla uproszczenia zapisu w algorytmie bedziemy postugiwaé si¢ funkcja /rm , ktora oblicza
kolejng macierz na podstawie macierzy poprzedniej i wykonanego przejs$cia zgodnie z (2).
Tak wiec bedziemy pisali:

R =rm@®RD | Ax)).
6.3.2 Badanie lokalnej osiggalnosci

Zastosowanie macierzy lokalnej osiggalnosci upraszcza procedure sprawdzania czy
wiasnos¢ ta jest zachowana.
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Whiosek 6-1

Niech s(x¢ , x,) bedzie ciagiem kolejnych rozwigzan modelu ML. Zat6zmy, ze jego podciag
$(x0 , Xp-1) jest poprawny.

Niech s(R®’, R‘"")) bedzie odpowiadajacym mu ciagiem macierzy lokalnej osiagalnosci
skonstruowanym zgodnie z Def. 6-5.

Zalézmy, ze przejsciu Ax, = X, —X,.1 odpowiada zaobserwowanie przej$cia modelu ML,
czyli wektor Ax’ =m(x,)—m(xp1) spelnia Ax’#0. Zaléozmy, ze przejscie to jest
dopuszczalnym przejsciem rownoleglym.

Obliczeniu wektora Ax’ z uzyciem dzialajacej globalnie funkcji obserwacji powinno

odp?Wiadaé obliczenie lokalne — z wykorzystaniem danych zgromadzonych w macierzy
R,

Niech Ap, € P bedzie wektorem, ktdrego wspotrzedne spetniaja:

Vike{l,...r}. Ap(k)= (R +Ax, T M,)/ M, Q)
Niech z° € X’ bedzie wektorem zdefiniowanym jako:
Z =7Lin(Apn) = L Apy (i1)
Warunkiem, aby przejscie Ax’ byto lokalnie osiagalne jest spetnienie warunku Ax’ = z’.

Uzasadnienie Rownowaznos$¢ warunkéw wynika bezposrednio z zasady konstrukcji
macierzy lokalnej osiggalnosci. Rozwazmy k—ta akcje w przestrzeni P. Zauwazmy, ze
odpowiadajacy jej k—ty wiersz macierzy moze mieé niezerowe elementy wytacznie wtedy,

jezeli akcja jest odwrotnie dopuszczalna. A wiec, R““) =0 . Z zasad konstrukeji
macierzy R wynika, Ze jej k—ty wiersz jest zerowany w momencie zaobserwowania k—tej
akcji w przestrzeni P. Stad zachodzi rowniez R/“*’= 0, o ile taka macierz istnieje. Z

rozdzielnosci operatora T wzgledem sumy nieujemnych wektorow wynika, ze
R = (w1 - xir0) T M, a zatem: R + Ax, T My = (x, - xirg0) T M

Stad warunek (R +Ax, T M,)/ M,= 1 jest rébwnowazny warunkowi (ii) definicji

lokalnej osiggalnosci.

U

Zdefiniuyymy funkcje Irtrans, ktora oblicza warto$¢ z’ zgodnie z zaleznos$ciami (i) oraz (ii):
z’ = lIrtrans(R, Ax).

Zastosowanie macierzy lokalnej osiggalnosci pozwala zamieni¢ warunek 1.c definicji
poprawnosci wzglednej ciggu rozwigzan (Def. 6-4) na rdwnowazng asercje postaci:

Przejscie v’ jest lokalnie osiggalne w ciggu rozwigzan s(xo , xi+1) jesli
ve' = Irtrans(R") | vy),

gdzie macierz R'") jest macierza lokalnej osiagalnosci odpowiadajacej i-temu rozwiazaniu.
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6.3.3 Pokrywanie dla macierzy lokalnej osiagalno$ci

Def. 6-6 Relacja pokrywania dla macierzy lokalnej osiagalnosci

Niech R"Y i R® beda dwoma macierzami lokalnej osiggalnosci o wymiarach r x n.
Mowimy, ze macierz R pokrywa macierz R, jesli:

Vke{l...r}.R" =R vR" < R?

Jkefl..r}. R < R
Pokrywanie macierzy zapisywaé bedziemy analogicznie, jak dla wektorow jako R™Y < R®
|

Przyktad fragmentu specyfikacji, dla ktérej bedzie wystepowato pokrywanie dla macierzy
lokalnej osiagalnosci przedstawiono na Rys. 6-7. Zalézmy, ze funkcja obserwacji ma

postaé: o’ = o o ap o o3 . Latwo zauwazy¢, ze wiersz R, (zwigzany z akcja o’) macierzy
lokalnej osiagalnosci moze przybiera¢ wartosci:

{[at:0;00:0;03:0], [y : 1;00:0;a3:0], [op : 15 a0 15 a3 : 0],

[oep: T;00:2;03:0], [op: 10085 a3:0], ...}, gdzie s jest dowolnie duzg liczba.

|
: g
! -
| g

l

Rys. 6-7 Specyfikacja, dla ktorej wystepuje pokrywanie w macierzy lokalnej
osiggalnosci
Wystapienie pokrywania dla macierzy lokalnej osiggalnosci nie jest zjawiskiem
negatywnym z punktu widzenia poprawnosci czesciowej (poprawnos¢ catkowita bedzie na
og6l wykluczona ze wzgledu na wystapienie dywergencji).
Istotne informacje, ze wzgledu na mozliwosci decydowania o przysztych obserwacjach, to
przede wszystkim rozroéznienie pomiedzy wartoscig zerowymi i niezerowymi.

Latwo sprawdzi¢ korzystajac z definicji funkcji Irm 1 Irtrans oraz definicji macierzy
lokalnej osiagalnosci, ze zachodza ponizsze zaleznosci:
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Niech RY beda macierzami lokalnej osiagalnosci dla i, j = 1, 2; niech v bedzie przejsciem
elementarnym (lub ogélniej wektorem o wspoétrzednych ze zbioru {0, 1}).

L. R <RV A R = 1rm(@RMD v) A RP = Irm(RPV v) =
N R(lz) — R(zz) v R(lz) < R(22)
Lo RUD<R® = trirans®RMY | v) = lrtrans(R®" , v)

Najistotniejsze jest tu zalozenie, ze wspotrzedne wektora v przyjmuja wartosci ze zbioru
{0, 1}. Jesli RV < R®Y to dodanie do k—tego wiersza macierzy R"'Y i R®Y wektora v T My
spowoduje albo zmiang pewnej zerowej wartosci na wartos¢ 1, albo powiekszenie
niezerowej wartosci o 1 albo wyzerowanie calego wiersza w wyniku zaobserwowania k—tej
akcji w przestrzeni P.

Def. 6-7 Réwnowaznos¢ macierzy lokalnej osiagalnosci

Zdefiniujmy relacje rownowaznosci:
RO~ R® s RO = RO VRV < R® R < RD
|

Whiosek 6-2

Niech R"Y beda macierzami lokalnej osiagalnosci dla i, j = 1, 2, niech v bedzie wektorem o
wspotrzednych ze zbioru {0, 1}.

1. R 2 R A RM = rm(RMY, v) A R® = rm(R@Y, v) = R » R®
1. RIW 2R = lrtrans(R(“), V)= lrtrans(R(ZU, V)

|

6.3.4 Ekstrapolacja poprawnosci dla ciagow rozwiazan

Podobnie, jak dla relacji okreslajacej podobienstwo rozwigzan dla homomorficznej funkcji
obserwacji (Def. 5-8), sformulujemy twierdzenie, ktére pozwalatlo bedzie rozciagnad
wlasno$¢ poprawnosci okreslong dla przejscia w pewnym ciggu na przejscie w innym
ciggu. Podstawa do rozstrzygania poprawnosci bedzie w tym przypadku spelnienie
warunkow analogicznych, jak dla podobienstwa rozwigzan oraz rdwnowazno$¢ macierzy
lokalnej osiggalnosci. Istotne zatozenie dotyczy takze osiggalnych wartosci macierzy
lokalnej osiagalnosci.

Twierdzenie 6-1 O ekstrapolacji poprawnosci

1. Niech x; bedzie rozwigzaniem osiggalnym modelu ML w pewnym poprawnym
ciggu si(e,xi); oznaczmy przez y; odpowiadajacga mu warto$¢ stanu, przez )y’
warto$é stanu modelu ML’ odpowiadajaca rozwiazaniu m(x;), przez R” macierz
lokalnej osiggalnosci w rozwigzaniu x; wyznaczong w ciggu p( si(e , x;j) ). Zapiszmy
zdefiniowane wartosci jako pare (xi , (i, vi’, RV).

2. Niech v bedzie przejsciem dopuszczalnym w stanie yi. Oznaczmy Xj+ =xj+ Vv i
obliczmy wartosci  (xi+1 , (Vir1, yier» RV, Zalozmy, ze przejscie pomiedzy
rozwigzaniami xj — Xj+| spelnia warunki poprawnosci przejscia okreslone zgodnie z
Def. 6-4, a wiec:

a) Przejscie v jest odwrotnie dopuszczalne:
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Vi(v(i)#0ne €0, =e €RE,(x;))

b) Przejscie w specyfikacji kryterialnej v.” = m( xij+1 ) — m( x; ) spetnia:
v, =0 lub
v, € Ve(m(xi))1v, jest dopuszczalnym przejsciem ztozonym w mt( x; ) .

c) Przejscie v, jest lokalnie osiggalne w ciagu rozwigzan s(xy, xi+1), czyli
spetnia:

v.' = Irtrans(R" , v})

3. Niech x; bedzie rozwigzaniem osiggalnym modelu ML w pewnym ciggu
poprawnym s»(e, xj); zalé6zmy, ze para (xj, (yj,yj’,R(’)) spelnia nastepujace
warunki:

Yi= )
yja Zyi’
R(i) ~ R(i)

4. Oznaczmy przez RS zbidr wszystkich macierzy lokalnej osiggalnosci, ktore moga
by¢ wyznaczone dla dowolnych ciggéw rozwigzan s(e,e) € S(ML) modelu ML:

rRs= | Ur

s(o.9)eS(ML) ReZ(p(s(%,2)))
Zatézmy, ze kazda macierz R € RS spelnia ponizszy niezmienniczy warunek:
Vk e{l,...,r}.3NR, c{l,...,n}.Vnr e NR,.R,(i)=0A M, (i)#0
U
7 powyzszych zatozen wynika, ze
1. przejscie xj = xj+1 = Xj + v jest poprawnym przejsciem
2. oraz zachodzi:
a) Yirl = Vj+1
b) Vi1’ Z Vit
o) ROHD o REFD
|
Dowdéd

Latwo zauwazy¢ podobienstwo do wniosku 5-2 dla homomorficznej funkcji obserwac;i.
Analogiczny dowdd dla homomorficznej funkcji obserwacji opiera si¢ na zatozeniu, Ze
Ve = m( xir1 ) — m( x; ) spetnia v.’= n( v ). Podstawowa réznicg pomiedzy homomorficzng i
niehomomorficzng funkcja obserwacji jest sposéb obliczania v, .

Zalozmy wpierw, ze spelnione jest:
ve' = Xjr1 ) — (X5 ) = n( Xje1 ) — (X ).

Bezposrednio z zalozenia (2) i (3) wynika, ze przejscie v jest odwrotnie dopuszczalne dla
rozwigzania xj, poniewaz zbidr dopuszczalnych przejs¢ w modelu ML spelnia
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Ve(i’) < Ve(yi’). Podobnie, spetniony jest warunek odwrotnej dopuszczalnosci, ze wzgledu
na rownowaznos¢ macierzy RY ~ RY i réwnosé lrtrans( R, v) = Irtrans( R, v).

Zatozenie m( xj+1 ) —m(x;) = m( xi+1) —m( x; ) gwarantuje nam spelnienie warunkow 2a,b
tezy podobnie jak dla homomorficznej funkcji obserwacji; warunek 2c¢c wynika
bezposrednio z zasad konstrukcji macierzy lokalnej osiagalnosei (i rownowaznosci RY ~
R(i))

Udowodnijmy teraz, ze m(xj«1)—mn(xj) = Irtrans(RY’,v), czyli ze zmiana wartosci
funkcji obserwacji moze by¢ obliczona na podstawie macierzy lokalnej osiggalnosci i
wykonanego przejscia. Zauwazmy, ze w tym celu wystarczy ograniczy¢ si¢ do obliczenia
zmian W przestrzeni liniowej obserwacji P, czyli przeanalizowa¢ jedynie
niechomomorficzny sktadnik odwzorowania mysi, .

Niech p = muin(x). Rozwazmy k-tg skladowa wektora p ; zachodzi wowczas p(k) = x / M.
Zauwazmy takze, ze jesli p’ = Tuvin(x + v), to zachodzi:

pk)y=(rex/M+v T M)/ Mc =(r((x T M)/ M)+v T M)/ M.

Czyli: p'(k)—pk)=1 jesli r((x T M)/ M)+v T Mg > M oraz p'(k)—p(k) =0 jesli
istnieje niezerowy element wektora M, ktéry przyjmuje wartos¢ 0 dla wektora
wystepujacego po lewej stronie nieréwnosci r( (x T My) / M) +v T M.

Obliczmy wartos$¢ 7( (x; ™ M)/ My) postugujac sic macierzami lokalnej osiaggalnosci
nalezacymi do ciagu p(sa(®.xj)). Z zasad konstrukcji macierzy lokalnej osiagalnosci
wynika, ze ich k-te wiersze sg zerowane, kiedy k-ta skladowa w przestrzeni obserwacji
przestaje by¢ odwrotnie dopuszczalna lub zaobserwowano k—tg akcje w przestrzeni P.

Stad mozna obliczy¢ wartos¢ r( (x; 1 M) / My) postugujac sic macierzami zawartymi w
podciagu

P = (R R R RY)
dla ktorych jest spetnione

Vs <t.RV™ =0oraz R = R,
Mamy wigc:

(05T M) M= D r((RY +v

s<t

TM)/ M)+R, (i)

Js+l
gdzie v, , jest przejSciem pomiedzy x, —>x, .

Zauwazmy, ze wykorzystujemy tu zalozenie o poprawnosci ciagu sx(e , xj). Do obliczenia
prawej strony mozemy si¢ postuzy¢ powyzsza formuta, poniewaz w ciggu tym zachowana
jest odwrotna dopuszczalnos¢. Dla rozwigzan, w ktérych k-ta akcja w przestrzeni P nie jest
odwrotnie dopuszczalna odpowiadajacy jej wiersz macierzy przyjmuje warto$¢ zerowa i
nie jest mozliwe wykonywanie akcji ze zbioru okreslonego przez wektor M.

(1) (2) (t-1) '
Rk R™ . R, Rk(Jt)
—>»0—>»—» O0—>»O0—>»—»0—» —» 0 —>
Vj1+1 V12+1 Vjt-1+1

Rys. 6-8 llustracja do dowodu twierdzenia
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Wyznaczmy w zbiorze indeksow J={ji...., i1} podzbior J’' odpowiadajacy tym
rozwigzaniom, po ktérych nastgpita zmiana k-tej skladowej wektora w przestrzeni
obserwacji.

r(Oq T M)/ MY =D r(RY +v,, T M)/ M)+ D RV +RY (i)

sel' seJ\J'
Dla kazdego s € J’ spetnione jest wigc:
R +v T M, > M, oraz (iii)

ren = r((RY +v,, T M) M) =(RY +v,, T M)-M,. (iv)

Skorzystajmy teraz z zalozenia (4). Wynika z niego, ze dla kazdego wiersza wektora R!*
wystepujacego w obu ciggach istnieje zbior akcji NRy taki, ze

Vnr e NR,. R (nr)=0A M, (nr)=1 v)

Na mocy (iv), (v) oraz z zalozenia, ze wektory sa nieujemne i wektory przejsé
elementarnych maja sktadowe jedynie ze zbioru {0, 1} mamy:

VseJ' .Vnr e NR,.v_,(nr)=1, stad

VselJ'.Vnr e NR,.r,,,(nr)=0 (vi).
Z (vi) oraz (i1) wynika, ze wektor zj = r( (x; T M) / My) spetnia réwniez zaleznos¢:

YV nr € NRy . zj(nr) =0 (vii)
Skorzystajmy z tego ostatniego rezultatu, aby obliczy¢ k—ta skladowej wektora

Ap’ = Tmin(X + V) - Tvin(X) 1 porownaé z wartoscia Ap’’ wyznaczong na podstawie macierzy
lokalnej osiagalnosci R i przejscia v .

Rozwazmy dwa przypadki:

Zalézmy, ze Ap’'(k) = 1 1 Ap’’=0. Z drugiej rownosci wynika, ze nie zachodzi
R,Ef Dy T M > My, a zatem 3 sy € NR;.v(so) = 0. Z drugiej strony, z zalozenia, ze
Ap’(k)=1  wynika, ze r((x MY/ MY+v T Mc>M, a zatem  wektor
zi = r( (x; T M) / M) musi spelniaé : zi(s0) = 0. To z kolei prowadzi do sprzecznosci z (vii).

Zatézmy, ze Ap’(k) =01 Ap’ = 1. To zalozenie prowadzi natychmiast do sprzecznosci,
poniewaz R jest uzyty do obliczenia Ap’’ i rownoczes$nie na mocy (ii) wehodzi w sktad
sumy zj = r( (x; T M) / My).

|

6.3.5 Konstrukcja procesu sprz¢zonego

Podobnie, jak dla homomorficznej funkcji obserwacji, proces sprzezony jest
podstawowym narzedziem badania poprawnosci. Istotng roznicg jest tu rozszerzenie
sktadowej stanu procesu sprzezonego o macierz lokalnej osiggalnosci.

Stan procesu sprzezonego dla nichomomorficznej funkcji obserwacji, bedzie zapisywany
jako para (x, (y,»’,R)), gdzie x jest rozwigzaniem modelu ML, y odpowiadajagcym mu
stanem, )’ stanem modelu kryterialnego, natomiast R jest macierza lokalnej osiggalnosci.
Macierz R pozwala na zapisanie historii doj$cia do stanu modelu weryfikowanego y. Na
podstawie zawartos$ci macierzy mozna okresli¢c przyszte obserwacje dokonywane w
wyniku wykonania przej$¢ osiggalnych z danego stanu y specyfikacji weryfikowane;.
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Tak wiec stany (x1, (1.1 RD) 1 (62, (32,32, R?)) dla réznych (nierdéwnowaznych)
macierzy R" i R® beda rozréznialne nawet dla y; = y» i y1” = y,” ze wzgledu na to, ze dane
przejscie elementarne v dopuszczalne w obu stanach y; i y, moze by¢ zrédtem obserwacji
réznych przejs¢ procesu kryterialnego.

Biorac pod uwage fakt, ze w przedstawionym dalej algorytmie weryfikacji (patrz dodatek
C) osiagnigete stany procesu sprzezonego sa przechowywane, rozszerzenie sktadowej stanu
o macierz moze si¢ wydawac¢ bardzo nieefektywne. Macierz lokalnej osiggalnosci R o
wymiarach rxn w implementacji algorytmu reprezentowana jest jako rzadki wektor o
wymiarze r - n, zazwyczaj kilka wierszy macierzy R ma niezerowe elementy i moga si¢
one pojawia¢ jedynie w kilku kolumnach odpowiadajacych niezerowym warto$ciom
elementow wierszy macierzy M. Stad, w praktycznych zastosowaniach jest ona
konstrukcja efektywna.

Niech ML = (X, xo, A; x <b, Ag x = 0) bedzie modelem liniowym specyfikacji. Oznaczmy
przez Y przestrzen stanow modelu ML. Zaktadamy, ze zbiér standw osiggalnych modelu
jest skonczony.

Podobnie niech ML’ = (X’,x¢’, Al x’ <b’, Ag’ x’=0) bedzie modelem specyfikacji
kryterialnej, Y’ jego przestrzenig stanow. Niech © oznacza nichomomorficzng funkcje
obserwacji. Zaktadamy, ze 7( xo) = x¢’.

Proces sprzezony postaci P = S, B, F,T) Jest skonstruowany jako granica ciggu
procesow © = (PO P P™ Ly postaci PV =S, B, Y T, gdzie
S =X x Y, natomiast Y=Y x Y’ x (R)".

Podobnie, jak dla liniowej funkcji obserwacji spelnione sg zaleznosci:
S=Js®
i=0

A

B=UUB"

Cs

Il
(=}

A

F F(')

Il
Cs

Il
o

7=Jr
i=0
Proces rozpoczynajacy cigg opisany jest nastepujacymi rownaniami:

L8 =B = { (0. (300" R™))}, gdzie yo = y(xo), yo' = y(xo'). macierz
poczatkowa jest okreslona wzorem Def. 6-5 (1).

2 F‘(O) _ {B(O) Jezell VF(xO) = @/\vl EN’A,xo — O
. & wp.p.
3.7 =¢

Przejscie od P do P') nastepuje jesli:
s e SSTNFD g = (1o 115 R¥)) A
v e VeOn) . si =((a +v), (yio i’ RY)) ¢ $U 7Y, gdzie:
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Yi=y(xt+ ),
i’ =yl +v)),
R = Irm(RY , v)
Wowezas konstruowany jest nowy proces P postaci:
LS =800 {sid s = (et v, (07, RY)
2. B(i):B(i—l)
3. 7D = 70D G (s, 50))
4. Zbior F'") modyfikowany jest nastepujaco:
a)Jesli Vi) =D AVieN.Axi=0to F)=F" U {5
b) Jesli VHy;) # O oraz istnieje stan s; € SUD o= (xe (ve,ve . RY)) spetniajacy:
G =y)A 0 <) A(RV=RPVRO<RY) to F)=FD U {5}
¢) Jesli Vi(y;) # @ oraz istnieje stan s € S, s.=(x. (». 0, RY)) spelniajacy:
<A 0C <) ARV=ROPVRY <Ry to F=FD U {5}
d) Jezeli nie zachodzi zaden z powyzszych przypadkéow F) = (1)
|

Podobnie, jak w przypadku liniowej funkcji obserwacji ograniczamy si¢ do weryfikacji dla
skonczonego zbioru stanow osiggalnych modelu ML; stad specyfikacje traktujemy jako
czesciowo weryfikowalna, jesli zachodzit bedzie warunek 4.c .

Def. 6-8 Poprawnos$é przejscia procesu sprzezonego

Niech (sk, sr) € T'") bedzie przejsciem w procesie P''). Oznaczmy s = (xx » ( Vi, Vi» R®Y)
oraz s, = (xr, (¥, ¥» RU)).

Mowimy, ze przejscie (sx, S;) jest poprawne, jezeli para (xx, Xx;) spelnia warunki
poprawnosci okreslone w Def. 6-4 pkt.1. :

Twierdzenie 6-2 Skohczono$é procesu sprzezonego

Proces sprzezony P, ktérego kazde przejscie jest poprawne jest skonczony.
|

Dowdéd. Dowdd jest niewielka modyfikacja dowodu twierdzenia o skonczonos$ci procesu
sprzezonego dla liniowej funkcji obserwacji (Tw. 5—4). Zwréémy uwage, ze uwzglednié
nalezy wylacznie rozszerzenie sktadowej stanu o macierz lokalnej osiggalnosci R. Macierz
ta moze by¢ przedstawiona w postaci wektora o rozmiarach 7 -n. Podobnie, jak dla
wektora )y’ jej elementy moga przyjmowaé jedynie nieujemne wartosci i nieograniczony
wzrost elementow macierzy jest dozorowany przez warunki na pokrywanie, stad dowod
przebiegal bedzie analogicznie.

6.3.6 Zastosowanie procesu sprz¢zonego w weryfikacji poprawnosci

Idea zastosowania procesu sprzgzonego w weryfikacji poprawnosci dla niehomomorficzne;j
funkcji obserwacji jest podobna jak dla funkcji liniowej. W rozdziale 5 zdefiniowano
relacje <~ okreslajaca podobienstwo rozwigzan (Def. 5-8) . Dla danych dwéch rozwigzan
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x; oraz xj spelnienie warunku x; <~ x; pozwalalo przenies¢ poprawnos¢ rozwigzan
osiagalnych z x; na poprawnos¢ wszystkich rozwiazan osiagalnych z xj . Podstawa do
stwierdzenia istnienia relacji <~ pomiedzy rozwigzaniami bylo spetnienie odpowiednich
warunkow przez wartosci odpowiadajace skladowej stanu procesu sprzezonego.

W przypadku niechomomorficznej funkcji obserwacji nie mozemy bezposrednio zbudowaé
relacji pomigdzy rozwigzaniami, poniewaz uzaleznieni jestesmy takze od historii dojscia
do danego stanu. Natomiast mozliwe jest okreslenie relacji pomigdzy sktadowymi stanu,
ktore te histori¢ dojscia opisuja.

Def. 6-9 Relacja pokrywania

Niech Y bedzie zbiorem stanéw modelu ML; Y’ bedzie zbiorem stanéw modelu ML’, RS
zbiorem wszystkich macierzy lokalnej obserwacji.

Zdefiniyymy relacje <~ c (Y x Y x RS)x (Y x Y’ x RS) jako:
(yi y’s R <= (32, 2. R
=y Ay’ <y’ ARMAR?)

|

Relacja <~ pomiedzy skladowa pamieci procesu sprzezonego wystepuje w zalozeniach
twierdzenia o ekstrapolacji poprawnosci (Twierdzenie 6-1).

Whiosek 6-3

7 zasad konstrukcji procesu sprzezonego wynika, ze jesli kazde jego przejscie jest
poprawne, woéwczas spetniony jest nastepujacy warunek:

Vske (S\F):se= (v s R . vy e Ve(x) . 3sre S5 = (0n(n 307, R,
gdzie y, =y —Arviy =y — Ar n(v) oraz RV = lrm(R(k) ,V).

|

Podobnie, jak dla procesu sprzezonego dla homomorficznej funkcji obserwacji
zdefiniuyjmy E = {sce F|se=n(ye e R A Vi(yy) # @ ). Elementami tego zbioru

sa stany, ktore zostaly osiagniete co najmniej dwukrotnie w trakcie generacji ciggu
procesow lub stany je pokrywajace.

Whiosek 6-4

Zbior spelnia nastepujacy warunek:

1V 5= Gn( e e, R e B3 se= (v (v’ R ) e S\ F
(720 R <~ (e yr, RYD)

2. Jesli przejécie (sw, sx+1) € 1 jest poprawne, gdzie
(Sk, Sk+l) = ( (Xk,( Yk yk’a R( k ))) s (xk+l>( Yk+15 yk+1’> R( el ))) )5

oraz spetniony jest warunek (4) twierdzenia o ekstrapolacji poprawnosci

wowczas dla v = xy; — xx przejscie z rozwigzania xr do rozwigzania xy + v jest poprawne
oraz spelnione jest:

(yk+15 yk"‘l’» R(k+1 )) <z (yf+l> yf+l’; R( f ))7
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gdzie xp 1= X+ v, yr1 = y0ert) » v’ = y(rGee), R = irm@® Y, v)
|

Uzasadnienie
Stwierdzenie (1) wynika bezposrednio z zasad konstrukcji procesu sprzezonego.
Stwierdzenie (2) wynika bezposrednio z (1) oraz twierdzenia o ekstrapolacji poprawnosci..

0

Twierdzenie 6-3

Jesli zbior osiggalnych standw Y modelu ML jest skonczony i wszystkie przejscia procesu
sprzezonego sa poprawne, to dla kazdego rozwigzania osiggalnego x, w pewnym ciagu
S(X0 5 Xp )

Isce §.sc= @ (e RE)) L (e i, R <= (e, R™),

gdzie R'™ jest macierza lokalnej osiagalnosci odpowiadajaca rozwiazaniu x, obliczong w
ciagu p( s(xo. x) ) = (R, R R™)

Dowéd. Jesli rozwigzanie x, zostalo wyznaczone podczas Kkonstrukcji procesu
sprzgzonego, wowczas ta zaleznos$¢ zachodzi.

Rozwazmy dowolny cigg rozwigzan osiggalnych, ktory zawiera rozwigzania nie
wyznaczone przez proces sprzezony. Jego podcigg poczatkowy musi tworzyé
semiobliczenie procesu sprzgzonego. Stad zatd6zmy, ze ma on postaé:

$(X0,8) = { X0+ o5 Xps XEr15e o5 XEricls X frise - )
Zalézmy, ze odpowiadajacy mu ciag macierzy lokalnej osiggalnosci ma postaé

p( s(xp.8))=(RO R RO RED L ORIFED ROy
Zalézmy, ze xr jest ostatnim rozwigzaniem nalezacym do ciagu rozwigzan wyznaczonego

przez semiobliczenie procesu sprzezonego, wowczas na mocy poprzedniego wniosku
(Wniosek 6-4) warunek okreslony w tezie zachodzi dla x¢y;.

Zalézmy, ze rozwigzanie xgi) spetnia warunek okreslony w tezie, czyli istnieje stan
procesu sprzezonego sk = (Xk , ( Vi, Yk » Rk ) spelniajacy:

(Ve 2" RY) <= (ppsicr, yeei”, RUTD),

Jezeli stan s, € [ wowczas istnieje rowniez stan s¢ = (xn( vy, R'7)) e S\F
spelniajacy (e, v’ R"") <~ (y 1, R™) stad (o 27, R <= (ypvi, y i, R, 2
wiec mozemy si¢ ograniczy¢ do przypadku, kiedy sx € S \ F..

Jezeli Vi(yx) = & , woéwcezas na mocy rownosci stanow yix oraz y( xgi- ) przejscie do
nastepnego rozwigzania jest niemozliwe.

Jezeli Vi(yx) # &, wowcezas przejscie v = Xgj — Xpio) musi spelnia¢ v € Ve(xx) = Vi(xgrion).
Stad stan si1 = (tn( Ve Y e, RE™) jest wyznaczony w trakcie konstrukeji procesu
sprzezonego. Zachodzi zatem ( yk+1, Vk+1 s Rk )) <= (Yericls V el » R )).

[
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Whiosek 6-5

Niech P bedzie procesem sprzezonym. Oznaczmy przez s(xo,e®) dowolny ciag
osiggalnych rozwigzan modelu ML. Niech p( s(xo, xj)) bedzie odpowiadajacym mu
ciggiem macierzy lokalnej osiggalnosci.

p(s(xo,))=(R, R R

Oznaczmy przez Z( p(s(xo,®)) ) zbior wszystkich macierzy lokalnej osiggalnosci
nalezacych do ciagu p( s(xp,®)).

Jesli zbior osiggalnych standw Y modelu ML jest skonczony i wszystkie przejscia procesu
sprzezonego s3 poprawne, to

VReZ(p(s(xo,®))).dsx e §,Sk=(xk,(yk,yk’,R(k))).R(k)zR
|
Whiosek ten jest bezposrednia konsekwencja powyzszego twierdzenia.
Oznaczmy przez RS(P) = {R|3s € S.s= (x,(¥,)',R))}. Zbiér RS(P) jest zbiorem
wszystkich macierzy lokalnej osiggalnosci wyznaczonych w trakcie budowy procesu
Sprzgzonego.
Whiosek 6-6

7, definicji relacji rownowaznosci pomiedzy macierzami oraz poprzedniego wniosku
wynika, ze jesli wszystkie macierze zbioru RS(P) spelniaja warunek (4) twierdzenia o
ekstrapolacji poprawnosci (Twierdzenie 6-1), to spetniaja go wszystkie macierze nalezace
do zbioru RS. ®

Twierdzenie 6-4

Zatozmy, ze
1. wszystkie przejscia procesu sprzgzonego sa poprawne,
2. kazda macierz R € RS(P) spelnia warunek:
Vk e{l,...,r}.3NR, c{l,...,n}.Vnr e NR,.R,(i)=0A M, (i)#0
Dowolne przejscie elementarne pomiedzy dwoma kolejnymi rozwigzaniami osiggalnymi
modelu ML jest poprawne w sensie kryterium (mt, ML ")
|
Dowéd. Rozwazmy parg kolejnych rozwigzan osiagalnych (xi;.xj) w pewnym ciggu
s(xo,xi). Niech p(s(xo,x;)) bedzie odpowiadajagcym mu ciagiem macierzy lokalnej
osiagalnosci.
Na mocy twierdzenia 6-3, istnieje stan procesu sSprzezonego Sk € S\ E,

sk = (( Vo s R™) ), dla ktérego zachodzi  ( yi s R™) <~ ( yir, i’y R
Zalozenie (2) powyzszego twierdzenia jest przeksztalconym zatozeniem (4) twierdzenia o
ekstrapolacji poprawnosci oraz konsekwencja wniosku 6-5.

Stad zgodnie z twierdzeniem o ekstrapolacji poprawnosci przejscie do rozwigzania x; jest
poprawne.

]
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6.3.7 Dyskusja rozstrzygalnosci

Dowdd twierdzenia o ekstrapolacji poprawnosci (Twierdzenie 6-1) oparto migdzy innymi
na zalozeniu, ze dla kazdej mozliwej do wyznaczenia macierzy lokalnej osiggalnosci jej
dowolny Aty wiersz nie zawieral elementow niezerowych w kolumnach pewnego zbioru
NRy c idxset( My).

Narusznie tego warunku najczesciej prowadzi do stwierdzenia niepoprawnosci podczas
weryfikacji. W przypadku, kiedy warunek nie jest spelniony i weryfikacja nie zwrdcita
informacji o btedach, jej wynik musi by¢ uznany za nierozstrzygalny.

Nierozstrzygalnos¢ dotyczy szczegdlnych przypadkéw specyfikacji, kiedy zbior akcji
okreslony przez wektor My odwzorowany jest w ,,oczko” w specyfikacji kryterialne;.

Przyktad takiej specyfikacji przedstawiono na Rys. 6-9 . Zalézmy, ze funkcja obserwacji
ma postac:

o’ =0 o0ho 0y

Mozliwe jest tu wyznaczenie miedzy innymi nast¢pujacych wierszy macierzy lokalnej
osiggalnosci odpowiadajacych akcji o’ :

R =[oy: l;o0: 0;05: 1],
R(b)Z[ocl: 2;00: 0;03: 1],
R=[o;: l;an: 0;05: 2],
R(d)=[oc1: I;op: 1;03: 0],
R=[o: 2;00: 1;05: 0],

Réwnoczesnie, co mozna sprawdzi¢ ,,manualnie” specyfikacja jest poprawna.

init

N —
3.
—
2
«— Q=0

6
Q—
iy
Q
N
7
)

e
O<€—0<—0
a
w

T4

Rys. 6-9 Specyfikacia poprawna, dla ktorej weryfikacia w oparciu o proces
sprzezony jest nierozstrzygalna

Przyktad przedstawiony na Rys. 6-10 jest niewielka modyfikacja poprzedniego. Dodano w
nim dwie akcje P iy, ktore sa przez funkcje obserwacji odwzorowywane w 371 7y’.

Przypadek ten jest bledny, co mozna przesledzi¢ dla Sciezki
1= init, Ty, 03 , T4, By, 01, 02 )

Sciezka ta narusza wlasnos$¢ lokalnej osiggalnosci, poniewaz obliczenie o’ za pomoca
funkcji obserwacji nie odpowiada obliczeniu z wykorzystaniem macierzy R (akcja o3 nie
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zostata wykonana w lokalnym kontekscie). Bledna Sciezka tej postaci zostanie wykryta
przez skonstruowany algorytm jezeli zostanie wygenerowana. Tak jednak by¢ nie musi.
Jezeli wezesniej przeszukiwano $ciezki postaci :

£ ={(init, B,y ,...),
wowczas $ciezka ¢ zostanie obcieta do ¢’ = (init, 1, 03, T4, f), poniewaz osiggniety

zostanie poprzednio wyznaczony stan procesu sprzezonego (o ,(s1,s1’,0)).

O

] Cf/_\g init
B' init o
' r/\l . 1(£>T2
TR 7 \%

O T3
Ol3¢
O

T4

Rys. 6-10 Specyfikacja niepoprawna, dla ktorej weryfikacja w oparciu o proces
sprzezony jest nierozstrzygalna

Jak tatwo zauwazy¢, usunigcie przejscia T; spowoduje, ze specyfikacja stanie si¢
poprawna.

Réwnoczesnie wiersze macierzy lokalnej osiggalnosci zwigzane z akcja o’ przyjmowaly
beda wartosci typu:

R =[o;: 1;00: 0;05: 0],
R(b)Z[ocl: 2;00: 0;03: 0],
R=[o;: l;an: 1;05: 0],
R(d)=[oc1: 2;0: 103 0],

W mozliwych do wyznaczenia macierzach akcji o3 zawsze bedzie odpowiadata wartosé
zerowa, bedzie ona zawsze domykata obserwacje przejscia o’. W tym przypadku spetnione
beda warunki opisujace rozstrzygalnosé.

6.3.8 Uporzadkowanie dla macierzy lokalnej osiagalnosci

Niech k bedzie indeksem obserwowalnej akcji w przestrzeni P. Warunek rozstrzygalnosci
problemu poprawnosci dla nichomomorficznej funkcji obserwacji mozna sprowadzi¢ do
zadania, aby obserwacja k—tej akcji byla zawsze domykana przez to samo przejscie.
Spelnienie tego zalozenia wymaga, by istnialo pewne uporzadkowanie wierszy macierzy

lokalnej osiagalnosci. Uporzadkowanie to okreslone jest przez relacje inkluzji zbioréw
akcji akumulowanych w wierszach.

Niech RS oznacza zbidr k-tych wierszy macierzy R € RS. Niech

IDXRy = | Jidxset(R,)

Ry eRS,

Warunek rozstrzygalnosci mozna wyrazi¢ jako:
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Wymagamy wiec, aby dla kazdego wiersza macierzy istnial kres gorny zbioru akcji
opisanych przez jego elementy. (Kres dolny rowniez istnieje i jest nim co najmniej zbidr
pusty.)

Analiza wielu przykladow wskazuje, ze poza szczegdlnymi przypadkami podobnymi do
tego z Rys. 6-9 (podproces, ktorego nie mozna opuscic lub do ktérego nie mozna powrdcic
odwzorowany w ,,0czko™) warunkiem poprawnosci czesciowej jest znacznie ostrzejsze
wymaganie dotyczace uporzadkowania:

Vk e{l,...,r}.VR,, R} € RS, .(idxset(R,) C idxset(R}) v idxset(R,) 2 idxset(R})),

czyli, ze zbiory niezerowych elementéw poszczegdlnych wierszy macierzy lokalnej
osiggalnosci sa dobrze uporzadkowane.

Powyzsze stwierdzenie nalezy traktowaé jako hipoteze. Wlasno$¢ ta jest latwa do
zaobserwowania dla pojedynczych procesow sekwencyjnych (bez komunikacji). W tym
przypadku wydaje si¢ mozliwe przeprowadzenie dowodu indukcyjnego.

Zauwazmy, ze powyzszy warunek nie zabrania wystgpienia pokrywania; spetniony jest na
przyktad przez specyfikacje¢ z Rys. 6-10 po usuni¢ciu akcji 1.

Wymaganie, by zbiory akcji opisanych przez wiersze macierzy lokalnej osiagalnosci byty
dobrze uporzadkowane wydaje sie¢ tatwe do uzasadnienia. Traktujac zbidr akcji procesu
weryfikowanego, jako rezultat hierarchicznej dekompozycji mamy prawo oczekiwac, ze
beda one wykonywane w okreslonej kolejnosci.

W przypadku dekompozycji funkcjonalnej i specyfikacji funkcji z uzyciem instrukcji
strukturalnych wysokiego poziomu takie uporzadkowanie jest zazwyczaj automatycznie
narzucane przez samg sktadni¢ jezyka. Znacznie trudniejszym do analizy jest stwierdzenie
uporzadkowania w przypadku, kiedy obserwowane akcje skladajace si¢ na pewien
wymagany podproces nalezg do réznych wspdtbieznych procesow sktadowych.

Problem badania uporzadkowania moze sta¢ si¢ jednym z kierunkdéw dalszych prac
dotyczacych specyfikacji wymagan poprawnosciowych z uzyciem niehomomorficznej
funkcji obserwacji.

6.4 Deterministyczna zgodnos¢ funkcji obserwacji

Niech # bedzie odwzorowaniem, ktore postuzylo nam do zdefiniowania myi, —
niehomomorficznego sktadnika funkcji obserwacji (Por. 3.4.2). Niech D c Dom(h) bedzie
pewnym zbiorem obserwowalnych akcji. Zgodnie z zaproponowang w podrozdziale 6.1.6
idea dekompozycji weryfikowanego procesu, pragniemy powigzac ze zbiorem D zaréwno
podproces procesu weryfikowanego Pp jak i jego specyfikacje PSPECp.

Przedstawione w podrozdziale 6.1.6 specyfikacje podproceséw otrzymywanych w wyniku
dekompozycji zaktadaja, ze ich $ciezki powinny byé¢ skonstruowane jako wariacje (z
powtdrzeniami) akcji nalezacych do zbioru D\ {act}. Przy takich zalozeniach, celem
funkcji obserwacji jest odwzorowanie fragmentu drzewa operacji wystepujacego w
specyfikacji weryfikowane] w pojedyncza akcje procesu reprezentujacego specyfikacje
kryterialna.

W og6lnym przypadku struktura opisana przez funkcje obserwacji nie musi wystapi¢ w

strukturze obserwowanego procesu. Wowczas obserwacja danej akcji procesu
kryterialnego moze nie zosta¢ nigdy dokonana lub bedzie si¢ pojawia¢ chaotycznie.
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Rozwazmy przyklad proceséw przedstawiony na Rys. 6-11 i zalézmy, ze funkcja
obserwacji ma postaé: o’ =a; o ap. Prowadzac nieskonczong obserwacje zachowania
procesu P mozemy nigdy nie zarejestrowaé pojawienia si¢ symbolu o’, zarejestrowac
skonczony cigg symboli o’ lub ciag nieskonczony.

Rys. 6-11 Funkcja obserwacji nie odzwierciedlajgca struktury podprocesow
Wynika to stad, ze podprocesy maja strukture opisang w formalizmie CSP jako:
0= o110 | 0,120
Q' =a—>0’
Podczas gdy funkcja obserwacji implikuje specyfikacje strukture pewnego podprocesu P
postaci:

OSPEC = (01;)"—>0t—> OSPECT1 (L)' —>0.;— OSPEC

Podstawowa réznicg jest operator | oznaczajacy niedeterministyczny wybor pomigdzy
podjeciem akcji oy lub o,.

W typowym przypadku strukturalny niedeterminizm w procesie powstalym w wyniku
dynamicznie rozwijanej dekompozycji bedzie naruszat wtasnos¢ lokalnej osiggalnosci. Tak
jednak nie bedzie dla przedstawionego przyktadu, poniewaz akcje o; i a, beda stale
odwrotnie dopuszczalne ze wzgledu na akcje o’.

Trudno dla opisanego przyktadu jednoznacznie negatywnie ustosunkowaé si¢ do tego
zjawiska, poniewaz otrzymany w wyniku dekompozycji proces istnieje i ma postac

S=11=>0,—>T—>0—>S
lub
R = t,—a—>11—>0,—R.

7 tego powodu przyjeto, ze opisywane zachowanie nie jest traktowane jako brak
poprawnosci. Moze by¢ ono jednak wykrywane w trakcie weryfikacji. Zjawisko to bedzie
okreslone jako brak deterministycznej zgodnosci funkcji obserwacji z procesem
weryfikowanym.

Jak tatwo zauwazy¢, chaotyczny charakter wykonywanych obserwacji uzalezniony jest w
takim przypadku jedynie od postaci funkcji obserwacji oraz struktury procesu
weryfikowanego 1 moze by¢ rozpatrywany w oderwaniu od specyfikacji procesu
kryterialnego. Ze wzgledu na operator niedeterministycznego wyboru w specyfikacji
procesu CSP Q, akcja a’ moze zostaé zaobserwowana jedynie dla niedeterministycznych
ciggow rozwigzan.
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Def. 6-10 Ciag deterministyczny

Niech s(vi,®) = (va),-.., V si).-.. ) bedzie ciagiem przej$¢ elementarnych rozpoczynajacych
si¢ od rozwigzania x,.

Ciag s(vi,®) generuje cigg rozwigzan postaci s(xp,®) = (Xp, X1,..., Xi,...), gdzie

X =X+ DV,

J<i
Ciag s(xo,®) nazywany jest deterministycznym, jezeli zachodzi

V X5, X € Z(5(x0,9)) . Y(xs) = Y(Xt) = Vis) = Vi)
| |

Ciagiem niedeterministycznym bedziemy nazywali cigg rozwigzan niezgodny z powyzsza
definicja.

Def. 6-11 Zgodnos¢ funkciji obserwacii z procesem weryfikowanym

Niech P = R™ bedzie przestrzenig liniowej obserwacji. Funkcja obserwacji jest zgodna z
procesem weryfikowanym, jesli z tego, ze istnieje ciag niedeterministyczny spq(xo, X;) taki,
7e pr = Tmin(Xr) 1 zachodzi pi(i)= 0 wynika, Ze istnieje cigg deterministyczny sq(xo, x;) taki,
ze ps = Timin(xs) # 0 1 ps(i)# 0.

|

Bedziemy méwié, ze i-ta akcja procesu kryterialnego jest deterministycznie obserwowalna,
jezeli istnieje cigg deterministyczny sq4(xo, Xs), taki ze x* = 7(xs) i zachodzi x’(i) # 0.

W ogélnym przypadku, konstrukcja algorytmu weryfikacji (patrz: dodatek C) nie pozwala
na rozstrzyganie o zgodnosci funkcji obserwacji z procesem weryfikowanym i
deterministycznej obserwowalnosci, poniewaz budowano go z mysla o weryfikacji. W tym
celu stworzono jego zmodyfikowang wersje, ktora generuje wylacznie Sciezki
deterministyczne i tylko dla niech prowadzi zgrubng weryfikacje.

Warto zwroci¢ uwage, ze brak deterministycznej zgodnosci nie moze zostaé rozstrzygany
przez bezposrednig analize struktury wybranego procesu, ale musi by¢ rozpatrywany dla
catego systemu. Przykltadem tego moze by¢ Rys. 6-12 , na ktorym przedstawiono system,
do ktdérego dolaczono proces wymuszajacy szeregowanie akcji poprzez synchronizacje
(komunikacje). Dodanie nowego procesu powoduje rozszerzenie wymiaru przestrzeni
standw systemu, stad akcje o7 1 o, nie sg wykonywane w tych samych stanach i akcja o’
jest obserwowalna dla deterministycznych $ciezek systemu.

o O
sync,? l sync,? ¢

O

Y N\ O\ synql |
o o} 0 o
\_/ \/ sync,! ¢
QA %) o)

Rys. 6-12 Synchronizacja wymuszajgca szeregowanie akcji

Brak deterministycznej zgodnosci zazwyczaj bedzie zrodtem wykrytych btedow (braku
poprawnosci) lub powodowatl bedzie, ze poprawnos¢ systemu bedzie nierozstrzygalna.
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6.5 Podsumowanie

Podstawowa roznica pomiedzy niehomomorficzng i liniowa funkcja obserwacji jest
rozszerzenie mozliwosci specyfikacji wymagan. Poprzez odwzorowanie zbioréow akcji
modelu weryfikowanego w zbiory rownoleglych akcji modelu kryterialnego umozliwia
ona zapis wymagan dla hierarchicznej dekompozycji pozostawiajac konkretnej
implementacji  (czyli specyfikacji weryfikowanej) okreslenie jak ma zosta¢
przeprowadzona. Podejscie takie zgodne jest z zasadami zstepujacego cyklu (ang. top—
down) budowy oprogramowania.

W rozdziale zaproponowano warunki poprawnosci wzglednej dla niehomomorficznej
funkcji obserwacji. Podobnie jak dla funkcji liniowej przedmiotem analizy jest ciag
rozwigzan modelu weryfikowanego ML . Zadaniem funkcji obserwacji jest skonstruowanie
obserwacji badanego ciagu, czyli ciggu rozwigzan nalezacych do dziedziny rozwigzan
modelu kryterialnego ML .

Model poprawnosci dla niechomomorficznej funkcji obserwacji zostal rozszerzony w
stosunku do modelu dla funkcji liniowej. Analiza typowych oczekiwan dotyczacych
hierarchicznej dekompozycji  sklonita do wprowadzenia dodatkowych pojec
charakteryzujacych poprawnos¢ badanego ciggu rozwigzan. Pojeciami tymi sg:

e odwrotna dopuszczalnos¢ akeji modelu werytikowanego,
¢ lokalna osiggalnos¢ obserwowanych akcji.

Sprawdzenie warunkéw lokalnej osiagalnosci wymaga analizy historii dojscia do pewnego
rozwigzania. Zaproponowang jej reprezentacja jest macierz lokalnej osiaggalnosci.

W dalszej czesci pracy zaproponowano formalng konstrukcje umozliwiajaca badanie
poprawnosci modelu weryfikowanego dla niechomomorficznej funkcji obserwacii.
Podobnie, jak dla liniowej funkcji obserwacji jest nig proces sprzgzony opisujacy wspolne
wykonanie modelu weryfikowanego i kryterialnego. Rdéznica w stosunku do modelu
liniowego jest uwzglednienie historii doj$cia do pewnego stanu modelu weryfikowanego.
Reprezentowana jest ona przez macierz lokalnej osiggalnosci.

Udowodniono, ze skonstruowanie procesu sprzezonego, ktdrego
e wszystkie przejscia spetniajg warunki poprawnosci oraz

e wszystkie wyznaczone macierze lokalnej osiggalnosci spetniajg warunek dotyczacy
istnienia kresu gérnego zbiorow ich elementow

jest wystarczajagce do wnioskowania o poprawnosci wszystkich przejs¢ w ciggach
rozwigzan modelu weryfikowanego.

Zaproponowany algorytm badania poprawnosci wykorzystuje opisane wyzej konstrukcje.
Nalezy on do metod przegladu zupelnego. W wyniku jego dziatania konstruowany jest
zbidr wszystkich stanow procesu sprzezonego 1 badana poprawnos¢ przejsé
dopuszczalnych w kazdym stanie. Algorytm ten zostat szczegdtowo opisany w dodatku C.
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7. Przyklady

Celem tego rozdzialu jest przedstawienie trzech przyktadéw ilustrujacych zastosowanie
wprowadzonych wczesniej modeli poprawnosci opartych na funkcji obserwacji w
specyfikacji wymagan. Kazdy z opisanych przykladow zostal poddany analizie
poprawnosci z wykorzystaniem stworzonego oprogramowania implementujacego podane
W pracy algorytmy.

Pierwsze dwa przyklady to klasyczne problemy: pigciu filozoféw i protokolu z bitem
potwierdzenia. Trzeci przyklad pochodzacy od autora to rozwinigty opis systemu
sterujacego bankomatem przedstawionego w rozdziale 3.

7.1 Opis implementacji

Przed przystgpieniem do omodwienia badanych przyktadow opiszemy krotko zasady
dzialania oprogramowania uzytego do ich analizy. Oprogramowanie to ma prototypowy
charakter; gtownym celem jego powstania bylo przetestowanie opracowanych algorytmow
— z tego powodu nie zapewnia ono srodowiska graficznego do definiowania wystepujacych
w problemie poprawnosci procesow i funkcji obserwacji.

Specyfikacje zagadnien (analizy poprawnosci 1 badania spdjnosci) wymagaja
zdefiniowania zapisanych macierzowo zaleznosci. W tym celu wykorzystywany jest
arkusz kalkulacyjny Excel.

Na potrzeby programu zdefiniowano pewna nieformalng skladnie¢ jezyka specyfikacji.
Definicje probleméw sg nieco bogatsze niz wynika z definicji modeli — miedzy innymi
obejmuja one takze tablice symboli identyfikujacych poszczegoélne akcje, co zapewnia
wieksza czytelnos$¢ specyfikacji i rezultatow jej analizy.

Przygotowany arkusz zapisywany jest w pliku w formacie tekstowym CSV; plik ten
stanowi wejscie dla modutu analizy (Rys. 7-1).

Specyfikacja CSV

l

‘ Modut analizy (EXE) ]

|

Raport

Rys. 7-1 Wejscie i wyjscie oprogramowania

W wyniku dziatania programu sporzadzany jest raport z jego przebiegu. Jest on dosy¢
szczegotowy — opisywane sa3 w nim kolejne przejscia, osiaggniete stany, zbiory
dopuszczalnych akcji, itd. W miare mozliwosci informacje te podawane sa w sposdb
symboliczny (nazwy akcji a nie ich indeksy). Z tego powodu pliki raportujace przebieg
oprogramowania sg stosunkowo duze (czasem nawet rzedu kilkudziesieciu MB).
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W przypadku napotkania sytuacji btednej (blokowanie, niepoprawne przejscie) podawana
jest $ciezka, dla ktdrej btad zostat zaobserwowany. Pelni ona role kontrprzyktadu.

Na zakonczenie w raporcie podawane jest zestawienie zbiorcze (liczba przejsé
poprawnych, niepoprawnych, petli, dywergencji, itd.) oraz wydawany werdykt.

Jak mozna zauwazy¢, macierze specyfikujace problemy moga byé stosunkowo duze (dla
przedstawionych dalej przykltadow mialy one rozmiary rzgedu 50-70), ale sg zazwyczaj
bardzo rzadkie. Podobnie, wektory opisujace rozwigzania i stany zawierajg czesto wiele
elementow zerowych.

Implementacja opisanych wczesniej algorytméw wykorzystuje wylacznie rzadka
reprezentacj¢ danych, z tego powodu zuzycie pamigci zostalo znacznie ograniczone.
Standardowe struktury uzywane w implementacji algorytmow (rzadkie wektory i macierze,
zbiory) zaimplementowano w oparciu o zestaw kilku szablonéw C++.

Struktury danych sa pod tym wzgledem dos¢ efektywne — ale rzadka reprezentacja danych
pozwala jedynie na wielomianowa redukcje zuzycia zasobow. Najwieksze testowe
specyfikacje, ktore udalo sie w petni przeanalizowa¢ na sredniej klasy sprzecie (Pentium
200 MHz, 48 MB RAM) generowaly okoto 50 000 przejs¢. Trudno jest poda¢ wydajnosé
obliczeniowsg (liczong np.: w przejsciach na sekunde) poniewaz rownoczesnie za pomoca
stosunkowo wolnych funkcji formatowanego wyjscia generowane byly pliki o rozmiarach
osiggajacych 80 MB. Analiza problemow tej wielkosci trwala zazwyczaj kilka minut.

W przypadku duzych problemow bardzo znaczne przyspieszenie dato si¢ zaobserwowac
po zastgpieniu nieuporzadkowanej kolekcji reprezentujacej zbidr osiagnietych standow
(procesu sekwencyjnego lub sprzezonego) przez tablice indeksowang funkcja mieszajaca
(ang. hash table).

7.2 Problem pigciu filozofow

Opis problemu pieciu filozofow mozna znalezé w roéznych pracach [Dijkstra 68;
Szmuc 89b; Hoare 85;]. Ponizszy opis najblizszy jest ostatniej pracy. Pieciu filozofow
zgromadzono przy okraglym stole, na ktérym stoi miska spaghetti. Kazdy z filozofow ma
state miejsce przy stole. Pomiedzy filozofami potozono pie¢ widelcow (Rys. 7-2). Gldwna
czynnoscig filozofa jest myslenie, przerywane od czasu do czasu jedzeniem. Aby
przystapi¢ do jedzenia, filozof musi podnies¢ dwa widelce. Zaktadamy, ze robi to w
ustalonej kolejnosci: wpierw siega po lewy, a nastepnie po prawy widelec. Po
zaspokojeniu glodu filozofowie odktadaja widelce w odwrotnej kolejnosci.

Filozofowie dzielg widelce z sasiadami. Jesli ktorys z widelcéw jest uzywany, filozof,
ktéry cheiatby przystapi¢ do jedzenia musi czekaé (by¢ moze z jednym widelcem w rece),
az niezbedny widelec zostanie zwolniony.
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puty, takey}

{
@ {pUt12, take12}
) )
N
{putyy, takeq4}

\
\
\
\

{putys, take,s}

Rys. 7-2 Problem pigciu filozofow

Na Rys. 7-3 przedstawiono procesy opisujace poszczegolnych filozoféw (Phil;) 1 widelce
(Fork;). Proces Fork; moze by¢ traktowany jako rodzaj semafora binarnego chronigcego

dzielony zasob.

O

Phil;.init

-

(@)

Phil;.think

-

O

Phil;.takeLeftFork

-

(©)

O

Fork;.init

©)
Phil;.loop Fork,~.take< > Fork;.put
©)

Phil;.takeRightFork

-

(@)

Phil;.eat

-

O

Phil;.putRightFork

-

(@)

Phil;.putLeftFork

-

O

(@) (b)

Rys. 7-3 Procesy opisujgce:(a) zachowanie filozofa (b) widelec
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Zdefiniujmy funkcje komunikacji ¢ odpowiedzialng za sprzgzenia pomiedzy procesami
(Patrz podrozdziat 4.5.1) . Dla i-tego filozofa, gdzie i = 1,...,5 ma ona postac:

d(Phil.takeLeftFork) = Fork;.take

¢(Phil.takeRightFork) = Fork;.take, gdzie j = mod( i+1, 5)

o(Phil.putLeftFork) = Fork..put

¢(Phil.putRightFork) = Fork;.put, gdzie j = mod( i+1, 5)
7.2.1 Proces sekwencyjny systemu

Opisany zbior procesow oraz funkcje komunikacji zamodelowano w postaci zbioru
ograniczen nierownosciowych i rdwnosciowych sktadajacych si¢ na model liniowy ML;.
Rozwigzaniem poczatkowym byt wektor przejs¢ poczatkowych spetniajacy x(Phil.init) = 1
oraz x(Fork.init) = 1.

Raport z przebiegu oprogramowania do generacji procesu sekwencyjnego ujeto w
ponizszej tabeli.

Liczba wykonanych przejs¢ 10795

Liczba stanéw osiaggalnych 2622

Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow petlacych 3022

Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow blokujacych |5

Liczba stanow koncowych 0

Réwnoczesnie dla zbioru ciggéw rozwigzan wolnych od blokowania wszystkie przejscia
zostaly wykonane, czyli stwierdzono potencjalne istnieje procesu catkowicie poprawnego
wzgledem tej specyfikacji.

Blokowanie zwigzane bylo ze znanym z literatury opisem $ciezki zachowania systemu,
ktéra prowadzi do stanu, gdy kazdy z filozofow ujal po jednym widelcu blokujac w ten
sposob wszystkich sasiadow.

W [Hoare 85] podano takze rozwigzanie pozwalajace na wyeliminowanie przypadku
blokowania. Polega ono na ograniczeniu do czterech liczby filozoféw, ktorzy moga
réwnoczesnie uzywac widelcow. Po dodaniu odpowiedniego ograniczenia w modelu ML,
blokowanie zostato usunigte.

7.2.2 Weryfikacja poprawnosci systemu pigciu filozofow

Poprawiony model systemu ML, zostal poddany weryfikacji poprawnosci wzgledem
bardzo prostego procesu kryterialnego przedstawionego na Rys. 7-4. Proces ten opisuje
wymagane zachowanie systemu z punktu widzenia wybranego (tu pierwszego) filozofa.
Jego gtownym pragnieniem jest, aby moc na przemian myslec i jes¢, bez wzgledu na to, co
robig inni wspoélbiesiadnicy.

O

init l
O

think < > eat
O
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Rys. 7-4 Proces kryterialny

Funkcja obserwacji rzutujaca zachowanie systemu na proces kryterialny jest w tym
przypadku prosta funkcja homomorficzng zdefiniowang jako:

init = Phily.init
eat = Phil,.eat
think = Phil,.think
Wynik weryfikacji ujeto w ponizszej tabeli

Liczba wykonanych przejs¢ 10640
Liczba niepoprawnych przejs¢ 0
Liczba stanéw procesu sprzezonego 2592

Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow petlacych 2962

Liczba ciagdw rozwigzan zawierajacych dywergencje 549

Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow blokujacych |0

Liczba stanéw koncowych 0

Zaobserwowano wszystkie przejScia w procesie kryterialnym; jednakze ze wzgledu na
obecnos¢ dywergencji specyfikacja jest czeSciowo poprawna. Ten fakt wymaga
komentarza. Wybrany filozof postawiony w roli obserwatora stwierdza, ze nawet jezeli
czas jedzenia poszczegdlnych filozofow jest ograniczony, nic nie wskazuje, aby system
przejawial jakakolwiek tendencje prowadzaca go do uzyskania dostepu do obu widelcow.
W zaleznosci od tego, czy on, jego sasiedzi (i ich sasiedzi) sg szybsi lub bardziej
zdecydowani moze w skonczonym czasie zebraé¢ oba widelce lub nigdy tego nie osiagnaé
bedac tym samym skazany na gtodowanie.

Istnienie dywergencji powoduje, ze z punktu widzenia obserwatora system nie realizuje
zasady sprawiedliwosci (ang. fairness). Moga w nim wystgpi¢ nieskonczone S$ciezki
wykonania, w ktérych kryterialna akcja eat jest stale dopuszczalna i oczekiwana, ale nie
zostanie nigdy wykonana.

7.3 Protokol z bitem potwierdzenia

Protokét z bitem potwierdzenia (ang. alternating bit protocol) jest znanym protokotem
przesytania informacji [Milner 89; Szmuc 89b]. Przedstawiona tu wersja wzorowana jest
na opisie zawartym w pracy Milnera.

Stronami w protokole sa dwa procesy Sender pelniacy role nadawcy oraz Receiver
pelniacy rolg odbiorcy. Polaczone sa one przez dwa asynchroniczne kanaty komunikacyjne
Trans i Ack (reprezentujace na przyktad sie¢ komputerowsq ).

Idea dzialania protokotu przedstawiona jest na Rys. 7-5. Wymiana informacji odbywa si¢
wedlug okreslonego scenariusza. Nadawca po otrzymaniu zlecenia z komunikatem do
wystania (accept) kieruje komunikat do kanalu Trans dodajac znacznik, ktorym jest
uzgodniona warto$¢ bitu potwierdzenia (np.: 0). Odbiorca odbiera komunikat i jesli
przestana warto$¢ bitu jest zgodna z oczekiwaniami, wowczas dostarcza komunikat na
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zewnatrz (deliver) oraz wysyla bit potwierdzenia do kanatu Ack. Nadawca odbiera bit
potwierdzenia; jesli odpowiada on ostatnio wystanemu komunikatowi, wowczas jest
gotowy do przesylania nastepnego komunikatu, ktéoremu zostanie przypisana zmieniona
warto$¢ bitu.

Bity potwierdzenia stosowane sg na wypadek, gdyby media komunikacji okazaly si¢
zawodne i prowadzily do utraty lub duplikacji przesytanych komunikatow.

accept?
—_—

deliver!

=

Rys. 7-5 System transmisji danych

W [Milner 89] rozwazano system, ktérego og6lny diagram przedstawiono na Rys. 7-6.
System zostal wzbogacony o dodanie dwoch licznikéw czasu (Timers 1 Timerg), ktore
stuzg procesom nadawczym i odbiorczym do stwierdzenia, czy odpowiedz nadeszia w
oczekiwanym czasie. W przypadku stwierdzenia jej braku nalezy powtorzy¢ transmisje.
Zatozono, ze kanaly komunikacji reprezentowane sa przez nieskonczone bufory, w ktérych
mozliwa jest utrata lub duplikacja przestanej wiadomosci.

Dla takiego systemu przedstawiono formalny dowdd, ze zachowuje si¢ on jak bufor o
jednostkowej pojemnosci, czyli, ze bedzie na przemian wykonywal operacje accept i
deliver .

—_—
time _
/ \ trM tim
timeout ‘

accept?

Rys. 7-6 Komponenty systemu (procesy)
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7.3.1 Modele procesow skladowych

Modele proceséw sktadowych w roznych wersjach przedstawiono na kolejnych rysunkach.
Dla uczynienia ich bardziej czytelnymi przyjeto konwencje, zgodnie z ktora wybrane
wezly oznaczane sg etykietami. Powtorzenie etykiet przy réznych wezlach oznacza, ze
reprezentujg one ten sam stan.

Proces nadawczy Sender
W algebrze CCS proces ten zdefiniowany jest jako:
Accept(b) = accept. Send(b)
Send(b) = send . time .Sending(b)
Sending(b) = timeout.Send(b) + acky.timeout. Accept(1-b) + ack;_). Sending(b),
gdzie b € {0, 1}.

Proces ten przedstawiono na Rys. 7-7 a. Warto zwrdci¢ uwage na to, Ze niejawng sktadowa
stanu procesu jest zmienna binarna b. Jej wartoscig sg indeksowane rozréznialne przejscia i
stany, stad reprezentacja procesu jest znacznie bardziej obszerna niz definicja CCS.
Wystepujace w CCS symbole etykiet i koetykiet zostaly zastgpione na rysunkach
symbolami ,,!” oraz ,,?”.

Zalézmy, ze zmienna binarna b ma warto$¢ 0. Proces Sender pracuje wedtug
nastepujacego scenariusza:

1. czeka na zlecenie z komunikatem do wystania, po jego otrzymaniu wysyta komunikat
oznaczony wartosciag b do kanatu Trans i ustawia licznik czasu;

2. jesli otrzyma sygnal timeout, wowczas powtarza wysytke komunikatu, natomiast jesli
otrzyma wczesniej potwierdzenie z wartoscia b, woéwczas przechodzi w stan
oczekiwania na nastepny komunikat ustawiajac b :== b — 1;

3. jesli inny otrzyma bit potwierdzenia, niz oczekiwano (czyli b—1) wowczas powtdrnie
wysyla komunikat.

Na Rys. 7-7 b przedstawiono proces Timer; (i € {S, R} ) zdefiniowany uprzednio jako:

Timer; = time. timeout .Timer;
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Q
Sender.init i
Y
O

accepto'?l

Accept(0)

Send(0)

Send()!
timeg!

©)
timeoutyA? %

O Sending(0) ack,B?

ackOA’?l
l

(@)

Timer;.init
@)

Timer
timeouty,B?

Accepi(1
ccepi(1) Tmerltlme'?< >Tmer1 timeout!

Send(1)

O<—————

accept;?

timeoutgA?

O

O
Send1!

Ot|me1!

)

ack4A? l

@)
timeouty,B?

QO Accept(0)

(a) (b)
Rys. 7-7 Procesy: (a) Sender (b) Timer, (i =S, R)

Proces odbiorczy Receiver

Rys. 7-8 pokazuje dwie wersje procesu Receiver . Pierwsza z nich (Rys. 7-8 a) jest zgodna
z definicjg pochodzaca z pracy Milnera zapisang jako:

Reply(b) = reply, time Sending(b)
Replying(b) = timeout.Reply(b) + trans,_p).timeout.Deliver(1-b) + transy.Replying(b)
Deliver(b) = deliver .Reply(b) , gdzie b € {0, 1}.

Druga (SimpleReceiver) jest wersja uproszczong. Proces ten nie korzysta z licznika czasu.
Rola licznika czasu po stronie odbiorcy jest raczej dyskusyjna, poniewaz nie ma zadnego
praktycznego uzasadnienia. System traktowany jako calo$¢ powinien reagowaé na
dostarczony z zewnatrz komunikat (operacja accept) i dopiero wtedy przejawiac
aktywnos$¢é. Jak wynika z przeprowadzonych testow, w wersji z licznikiem czasu TimerR
system bedzie generowal ruch w sieci nawet jesli operacja accept nie zostata wykonana,
zapelniajac w ten sposob nieograniczenie bufor Trans.
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Q
Receiver.init i
\i
O Reply(D)
l reply,! ®)
fimeout,A? b i SimplerReceiver.init
ltime1! :
Y .
O Replying(1) trans,B? O Waiting(0) trans,B?
transpA? transDA?l
O O Deliver(0)
timeout;B? delivery! l
O Deliver(0) 0
delivery! l replyoll
O Reply(0) QUaiting(1) transyB?
l reply,! trans,A? l
timeoutA? Op ) O Deliver(1)
lt'meo' deliver,! l
O Replying(0) transoB? O Reply(1)
trans1A?l replys! l
o

1)
T Deliver(1)
O

Reply(1)

(b)

Rys. 7-8 Dwie wersje procesu Receiver (a) proces komunikujgcy sie z licznikiem

czasu (b) wersja uproszczona

Kanaly komunikacji Trans i Ack

W opisie Milnera zakladano, ze bufory maja nieograniczong pojemnos$¢ i zachowuja sie
jak kolejki FIFO. Procesy opisujace bufory tego typu nie sa mozliwe do zamodelowania w
postaci modelu liniowego. Przeanalizowano wigc trzy wersje procesow pelnigcych role

kanatow komunikacyjnych przedstawione na Rys. 7-9.

Rys. 7-9 a pokazuje model buforéw o pojemnosci jeden. Na Rys. 7-9 b przedstawiono
kanaty o nieskonczonej pojemnosci, ale nie zachowujace si¢ jak kolejki FIFO. Model
podobny jest do kolorowych sieci Petriego, gdzie jedno miejsce jest zdolne do
przechowywania zetonéw z palety {0,1}. Miejsce takie zostalo zamodelowane jako dwa
wezly. Oczywiscie w takim przypadku mozliwa jest jedynie czesciowa weryfikacja,

poniewaz zbidr stanow badanego procesu jest nieskonczony.

Rys. 7-9 ¢ prezentuje bufory o pojemnosci jeden ale z mozliwg utratg zawartosci (przejscia

loss).
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Rozdzial 7
Transg Ackyg
o ©) o
i Trans.init iAck.mlt
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@)
Transp Ackp,
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sendy? ; send,? replyy? é reply;?
O
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transg! trans;! acky ackq!

()

Rys. 7-9 Rozne wersje procesow Trans i Ack

Przebadane wersje systemu

Podczas testow przebadano poprawnos¢ czterech wersji systemu, ktérych komponenty

zostaly zestawione w ponizszej tabeli.

Wersja Sender i TimerS Transi Ack Receiver  TimerR

I (ML) Rys. 7-7a, b Rys.7-9a  Rys.7-8a Rys.7-7b
II (ML) Rys.7-7a,b Rys.7-9a  Rys.7-8b brak

I (ML) Rys.7-7a,b Rys.7-9b  Rys.7-8b brak
IV(MLy) Rys.7-7a,b Rys.7-9¢  Rys.7-8b brak
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Poprawnos¢ kazdego z systeméw byla weryfikowana dla prostego procesu kryterialnego
reprezentujacego bufor o pojemnosci jeden przedstawionego na Rys. 7-10. W kazdym z
przypadkéw uzywana byla ta sama funkcja obserwacji 7 postaci:

Criterion.init = I'lo (X.init) ,
accept = accept, + accept;
deliver = deliver, + deliver;

gdzie I'To oznacza uogdlniony operator ,,o”’; X dowolny proces.

Criterion.init

Buff

accept?( > deliver!
O

Rys. 7-10 Proces kryterialny

O=-----0

Rozwigzaniem poczatkowym weryfikowanego modelu MIL; byl wektor spelniajacy
xo(X.init) = 1, gdzie X jest symbolem dowolnego procesu, natomiast rozwigzanie
poczatkowe dla modelu kryterialnego ML’ spetniato x,’(Criterion.init) = 1.

7.3.2 Wynik weryfikacji dla wersji I

Pierwsza testowana wersja sktadala sie¢ z proceséw Sender, Timers, Receiver, Timerg,
Trans, oraz Ack,. Kanaly przesylowe modelowane byty jako bufory o pojemnosci 1.

Wynikiem przeprowadzonych testow byta stwierdzenie potencjalnej poprawnosci systemu;
nie zaobserwowano zadnych nieprawidlowych przej$¢, jednakze specyfikacja nie byla
poprawna, poniewaz zaobserwowanie 16 ciggéw rozwigzan prowadzacych bezposrednio
do stanéw blokujacych. Najkrotszy sposrdd nich przedstawiony jest ponize;j.

( Sender.accepty )

( Trans.send, , Sender.sendy! )

( TimerS.time? , Sender.time,! )

( TimerS.timeout! , Sender.timeoutya )
(Ack.reply,? , Receiver.reply,!)

( TimerR.time? , Receiver.time,!")

| S S g S S S N w—y

( TimerR.timeout! , Receiver.timeout,b )

Problem stwarza sekwencja przejs¢ elementarnych (5, 6, 7), ktora prowadzi do wysytania
zbednego potwierdzenia i zapetnienia bufora. Co wigcej, analogiczne zjawisko mogloby
powsta¢ dla bufora o dowolnej (ale ograniczonej) pojemnosci, poniewaz po wykonaniu
ciggu przejsé (5, 6, 7) przejscie (5) bedzie dopuszcezalne dopoki pojemnosé bufora bedzie
na to pozwalata.
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7.3.3 Wynik weryfikacji dla wersji 11

W drugiej z testowanych wersji system skladal si¢ z proceséw Sender, Timers,
SimpleReceiver, Trans, oraz Ack,. Rdéznica w stosunku do wersji poprzedniej bylo
usuniecie licznika czasu po stronie odbiorczej i przez to znaczne uproszczenie procesu
(Rys. 7-8 b).

Raport z przebiegu werytikacji ujeto w ponizszej tabeli.

Liczba wykonanych przejsé 148
Liczba niepoprawnych przejs$¢ 0
Liczba stanéw procesu sprzezonego 84
Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow petlacych 18
Liczba ciagdw rozwigzan zawierajacych dywergencje 12
Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow blokujacych |0
Liczba stanéw koncowych 0

Wynikiem weryfikacji jest czesciowa poprawnos¢ specyfikacji zwigzana z
zaobserwowaniem dywergencji. Ich zrodtem jest petla zwigzana z sygnalem timeout
pochodzacym z od licznika czasu. Oméwmy przyklad krotkiego ciggu rozwigzan
zawierajacego dywergencje:

1. po otrzymaniu pierwszego komunikatu proces SimpleReceiver wysyta potwierdzenie do
kanatu Ack (sygnat reply) i przechodzi w stan Waiting(1) (Rys. 7-8 b);

2. proces Trans nie odbiera sygnatu potwierdzenia lecz sygnal timeout i wysyta powtérnie
komunikat oznaczony bitem 0

3. proces SimpleReceiver otrzymuje komunikat oznaczony bitem 0 lecz ignoruje go
4. system wraca do kroku 2

Sytuacja taka jest mozliwa dla nietrafnie dobranych parametrow licznika czasu. W tym
przypadku stwierdzenie dywergencji moze by¢ traktowane jako ostrzezenie, poniewaz jest
raczej mato prawdopodobne. Zjawisko takie jednak mogloby mie¢ wpltyw na zachowanie
rzeczywistego systemu, gdyby z blizej nieznanych przyczyn linia Trans miata wyzszy
priorytet niz linia Ack i parametry licznika czasu byly niewlasciwie dobrane w stosunku do
czasOw transmisji.

7.3.4 Wynik weryfikacji dla wersji 111

Trzeci z testowanych modeli systemu réznil sie¢ od poprzedniego zastosowaniem kanatow
przesylowych Trans, oraz Ack, . Modeluja one bufory o nieograniczonej pojemnosci nie
zapewniajace porzadku FIFO odbieranych komunikatow. Model ten moze by¢ wlasciwy
dla sieci, ktére kieruja pakiety roznymi drogami, nie zapewniajagc w ten sposob porzadku
otrzymywanych wiadomosci.

W tym przypadku w systemie zaobserwowano wiele (ok. 700) przypadkéw niepoprawnych
przejs¢. Ciagi przejs¢ prowadzace do sytuacji niepoprawnych zawieraly minimum
kilkadziesiat elementow, dlatego trudno je tu przedstawia¢. Zrodta bledow byty wynikiem
realizacji opisanego ponizej scenariusza:
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1. Proces Sender wysylal kilka komunikatéw oznaczonych bitem 0 (poniewaz nie
otrzymywal na czas potwierdzenia).

2. Proces SimpleReceiver odbieral pierwszy z nich i wysytat potwierdzenie.
3. Proces Sender wysytat kilka komunikatéw oznaczonych bitem 1.

4. Proces SimpleReceiver ignorowal cze$¢ z komunikatéw oznaczonych bitem 0 ale nie
wszystkie i odbierat komunikat oznaczony bitem 1, nastepnie wysyltal potwierdzenie.

5. Nastepnie SimpleReceiver przechodzit w stan Waiting(0) i woéwczas odbieral jedng z
poprzednio wystanych wiadomos$ci oznaczonych bitem 0, ktora ,,nie dotarta na czas” i
dostarczat jg na zewnatrz.

7.3.5 Wynik weryfikacji dla wersji IV

Wersja ta réznita si¢ od dwoch poprzednich uzyciem kanaléw komunikacji z mozliwoscia
straty informacji (Trans, oraz Ack; na Rys. 7-9 ¢).

Wynikiem przebiegu programu bylto stwierdzenie czesciowej poprawnosci powodowanej
wylacznie obecnoscig dywergencji, co ujmuje ponizsza tabela.

Liczba wykonanych przejsé 282
Liczba niepoprawnych przejs¢ 0
Liczba stanéw procesu sprzezonego 116
Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow petlacych 71
Liczba ciagdw rozwigzan zawierajacych dywergencje 63
Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow blokujacych |0
Liczba stanéw koncowych 0

Oznacza to, ze system zachowuje si¢ poprawnie takze dla przypadku, kiedy linie
przesytowe sa zawodne. Jak wydaje sie, ten ostatni model najwierniej oddaje praktycznie
stosowane rozwigzania.

7.4 Bankomat

Trzeci z omawianych przykladow opisuje system sterujacy bankomatem, ktdrego idee
przedstawiono w przykladach w rozdziale 3. W stosunku do przedstawionej tam wersji
wprowadzono kilka rozszerzen, ktore bardziej zblizaja model do rzeczywistosci. Przede
wszystkim dodano operacje dotyczace karty: insertCard (klient wktada karte do szczeliny
czytnika), ejectCard (bankomat wysuwa karte) eatCard (bankomat zatrzymuje karte w
zasobniku, poniewaz klient nie zna kodu PIN). Dodatkowo zatozono, ze klient moze
anulowa¢ dang operacje.

Weryfikacja podzielona jest na dwa etapy przebiegajace pomiedzy trzema warstwami
opisu systemu. Pierwsza z nich jest najbardziej abstrakcyjna, druga bardziej szczegdtowa
(i spdjna) stanowi specyfikacje, ktora podlega weryfikacji w pierwszym etapie.

Do opisu ogdlnego trzeciej warstwy postuzono sie diagramami DFD; wynikiem analizy
wymagan jest jak zwykle opis procesdéw w postaci maszyn skonczenie-stanowych.

Przedstawiony przyktad jest najblizszy tworzonym w rzeczywistosci systemom. Pokazane
na nim zostang mozliwosci specyfikacji wymagan w typowych przyktadach dekompozycji
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funkcjonalnej, gdzie wiekszos$¢ operacji rozdzielana jest pomiedzy drzewa funkcji, a ich
wynik najczesciej utozsamiony jest ze zwrdcong wartoscia.

7.4.1 Pierwszy poziom specyfikacji systemu

Na Rys. 7-11 pokazano kilka prostych rozlgcznych procesow opisujacych wymagania
stawiane systemowi. Opiszmy poszczeg6lne z nich:

R1 Jesli klient zna kod PIN i zadana kwota miesci si¢ w limicie, bankomat wyptlaci
pieniagdze.

R2 Jesli klient odwola operacje, bankomat zwrdci karte.

R3 Jesli karta zostanie wprowadzona, to albo zostanie wysunieta albo zatrzymana w
zasobniku.

R4 Jesli klient nie zna kodu PIN, bankomat zatrzyma karte.

R5 Bankomat wpierw wysunie karte, a potem wyptaci pienigdze, poniewaz zdarza sie, ze
roztargnieni klienci biorg pieniadze i zapominaja o karcie.

R1 R2

clientKnowsPinAndDemandInLimit clientCancelled

O=«=—00=—0O
O=«—Q0=—0

payMoney ejectCard
R3 R4 R5
o o O
l inputCard l clientDoesNotKnowPin l ejectCard
_ o) o}
eatCan)j/O ejectCard l eatCard l payMoney
O O o 0

Rys. 7-11 Wymagania pierwszego poziomu RI1-R5

7.4.2 Drugi poziom specyfikacji systemu

Drugi poziom specyfikacji systemu zaprezentowano na Rys. 7-12. Podobnie, jak w
poprzednich przyktadach przyjeto konwencje etykietowania weztow dla poprawienia
czytelnosci rysunku. Proces ten taczy kilka scenariuszy zachowania systemu. Poszczegdlne
tuki sg etykietowane symbolami operacji bardziej szczegdélowych; na tym poziomie opisu
przypominaja one Wwcigz jeszcze nazwy predykatow (typu clientKnowsPin,
clientDoesNotKnowPin). Nowymi operacjami s3: ejectinvalidCard (wysunigcie
nieczytelnej karty, np.: przeznaczonej dla innego systemu) oraz operacje anulujace ustuge
(cancelPinCheck oraz cancelDemand).
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Level2Requirements
O

i init
Y

O Idle
ejectinvalidCard ( l inputCard
clientDoesNotKnowPin
clientKnowsPin
cancelPinCheck
J

O O
demandinLimit \/ ejectCardOnly leatCard
O

_ ©  cancelDemand © ldle Idle
ejectCard l
1)
O

payMoney

Rys. 7-12 Drugi poziom specyfikacji

Specytikacja funkcji obserwacji dla tak opisanych specytikacji ma postac:
R1.clientKnowsPinAndDemandInLimit = clientKnowsPin °© DemandInLimit
R1.payMoney = payMoney

R2.clentCancelled = cancelPinCheck ©cancelDemand

R2.ejectCard = ejectCardOnly

R3.inputCard = inputCard

R3.eatCard = eatCard

R3.ejectCard = gjectCard @ ejectCardOnly © ejectinvalidCard

R4. clientDoesNotKnowPin = clientDoesNotKnowPin

R4. eatCard = eatCard

R5.ejectCard = ejectCard

R4.payMoney = payMoney

System jest na tyle prosty, ze jak tatwo przypuszczaé weryfikacja data w pelni poprawne
rezultaty. Przedstawiono go przede wszystkim, aby pokaza¢ zaleznos$ci, ktore moga by¢
specyfikowane przez funkcj¢ obserwacji

7.4.3 Trzeci poziom specyfikacji systemu

Kolejny poziom specyfikacji przedstawiony zostanie w ujeciu typowym dla analizy
strukturalnej. Na Rys. 7-13 przedstawiono diagram kontekstowy z zaznaczeniem sygnatow
przesylanych pomiedzy systemem a otoczeniem. Obiekty terminalne systemu to Panel
(czyli klawiatura) skad moga pochodzi¢ sygnaly inputPin (wprowadzenie kodu),
inputAmount (wprowadzenie zadanej kwoty), cancel (anulacja ushlugi). Obiekt Card
symbolizujacy mechanizm czytnika karty z operacjami insertCard (wykrycie wsuniecia
karty) i takeCard (wysuniecie karty) oraz obiekt Money (mechanizm wydajacy pieniadze).
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. nputPin insertCard
inputAmount -
Panel cancel _—> Card
takeCard

l giveOutMoney

Money

Rys. 7-13 Diagram kontekstowy systemu

Na Rys. 7-14 przedstawiono wynik dekompozycji systemu na podprocesy (z pominigciem
jednego etapu). W systemie wyrdznione sa trzy logiczne grupy procesow (ktére moga
zosta¢ zaimplementowane jako trzy zadania): grupa zlozona z procesow Ctrl, VerPin,
CheckLimit 1 Pay, oraz grupy zawierajace po jednym procesie: CardReader oraz
Dispenser.

Zadaniem procesu Ctrl jest sterowanie przebiegiem aplikacji, proces VerPin jest
wydzielonym procesem odpowiedzialnym za sprawdzanie kodu (funkcja), podobnie proces
CheckLimit jest odpowiedzialny za sprawdzanie, czy zadana kwota miescie si¢ w limicie
wyptlat, proces Pay obstuguje operacje zwigzane z wyptatg pieniedzy. Wszystkie te
procesy mozna traktowaé jako wynik dekompozycji procesu bardziej ogdélnego
sktadajacego si¢ na odrebny modut. Poszczegodlne procesy podrzedne sa wolane za
posrednictwem sygnatow <T> (trigger) podobnie, jak w metodzie SART [WM 85;
Perez 90].

Proces CardReader reprezentuje modut oprogramowania obstugujacy czytnik kart. Jego
zadaniem jest komunikacja z mechanizmem czytnika, a takze odczyt i zapis Kkarty.
Dodatkowo powierzono mu zadanie sprawdzenia kodu, poniewaz uniezaleznia to od
przysztych zmian sposobu kodowania.

Proces Dispenser obstuguje od strony oprogramowania mechanizm realizujacy wyplate
pieniedzy. Jego jedynym zadaniem jest wydanie pieniedzy w odpowiedzi na sygnal pay.
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inputAmount

cancel

checkPin

validPin, invalidPin

VerifyPin<T>
\ <cardDetected

verPinResult

inputPin

insertCard
-

cancel

—— > | CardReader

—_—  »

ejectCard eatCard takeCard

Pay<T>

CheckLimit<T> payed

decrementLimit
chkLimitResult

getLimit

verPinResult={ pinChecked |

errorCheckingPin |
cancelPinCheck} Dispenser

giveOutMoney
—_

chkPinResult={ demandinLimt |

cancelLimitCheck}

Rys. 7-14 Dekompozycja systemu na procesy sktadowe

Scenariusz dzialania

Zalozony scenariusz dzialania systemu jest nastepujacy:

1y

2)

3)

4)

S)

Po wprowadzeniu karty ( insertCard ) i jej prawidlowym odczytaniu proces
CardReader wysyla sygnal cardDetected .

Nastepnie proces Ctrl wolta procedure VerPin; dalej w zaleznosci od zwroconej
wartosci :

. dla errorCheckingPin wysyta sygnat eatCard
. dla cancelPinCheck wysyla sygnat ejectCard
. dla pinChecked wota procedure CheckLimit (sygnat CheckLimit <T>)

Jezeli proces CheckLimit zwroci warto$¢ cancelLimitCheck, wowczas wysylta
sygnat ejectCard .

W przeciwnym wypadku Ctrl wota proces Pay, ktory z kolei wysyla sygnat
decrementLimit (zmniejsz kwote limitu) oraz sygnat pay, w odpowiedzi na ktéry
proces Dispenser wyptaca pieniadze (giveOutMoney)

Nastepnie proces Pay wysyla sygnal payed, w odpowiedzi, na ktéry Ctrl wysyla
sygnal ejectCard do procesu CardReader.

Powyzszy scenariusz dziatlania moze roéwniez stanowi¢ specyfikacje kryterialng (i w
typowych przypadkach wilasnie takie bedzie jej pochodzenie). Wazng zaletg tak
postawionego problemu weryfikacji jest mozliwo$¢ stworzenia homomorficznej funkcji
obserwacji, ktora bedzie odwzorowywala w siebie te same dziedziny znaczen.
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Niehomomorficzna funkcja obserwacji pozwoli jednak na sprawdzenie, czy rzeczywiscie
mozna postawi¢ znak réwnowaznosci pomig¢dzy symbolami clientDoesNotKnowPin i
errorCheckingPin, czy payMoney i payed, wchodzac glebiej w samo jadro operacji.

Na Rys. 7-15 przedstawiono specyfikacje weryfikowanego procesu Ctrl. Jak mozna
zauwazy¢, celowo zostal wprowadzony btad w stosunku do specyfikacji kryterialnej
Level2 (Rys. 7-12), poniewaz wyplata pieniedzy nastepuje przed wysunigciem karty.

Ctrl
Q
! init
Idle(v)
l cardDetected?
O
l VerPin<T>!
¢
pinChecked? Neckingmn?
cancelPinCheck? o
CheckLimit<T>! v/o eatCard!
demandinLimit | cancelLimitCheck? lejectCardﬂ O Idle
O Idle

payed?

O
:
:

Pay<T>!
ay (l)
'
O
ejectCard,! l
O

Idle

Rys. 7-15 Proces Ctrl

Definicja procesu VerPin jako maszyny skonczenie stanowej pokazana zostata na Rys. 7-
16. Dos¢ zlozona struktura specyfikacji odzwierciedla rzeczywiste dziatanie bankomatu,
ktory zazwyczaj pozwala na trzykrotne wprowadzenie kodu i dopiero w przypadku, kiedy
klient za kazdym razem popehnit blad zatrzymuje karte.

Konstrukcja procesu odzwierciedla istnienie ukrytej zmiennej licznikowej, ktora przebiega
wartosci od 1 do 3, stad powtarzajace si¢ operacje sa indeksowane wartosciami tej
zmiennej.
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VerifyPin
©)

VerifyPin<T>?

validPin,?

invalidPin,?
inputPin,?
checkPin,!

validPin,?

invalidPin,?
validPing? | checkPing!
invalidPing?

pinChecked!

O<«—0=<«—0<«— 0«0« 0«0« 0O0<«—0O0<«—0O=<«—0O=—

oﬁo\

®)
errorCheckingPin! lcanceIPinCheck!
©)

Rys. 7-16 Proces VerifyPin (funkcja)

Rysunki Rys. 7-17 a i b pokazuja specyfikacje proceséw CheckLimit oraz Pay. Proces
CheckLimit wota ustuge getLimit procesu CardReader i otrzymuje z powrotem wartos¢
limitu wyplat zapisanego na karcie. Nastepnie sprawdza wielokrotnie kolejne zadane
sumy, dopdki ktoras z nich nie begdzie miescila si¢ w zakresie lub nie zostanie uzyty
przycisk cancel.

CheckLimit lay

@) @)

lCheckLimit<T>? l Pay<T>?

O O

l getLimit! l decrementLimit!

O O o

oO——— ™0 O

(l inputAmount? lcanceILimitCheck! l pay!

limitExceeded ¢ N o Q

| demandinLimit | payea

O O

(a) (b)

Rys. 7-17 Procesy(a) CheckLimit oraz (b) Pay

Przedstawiony na Rys. 7-18 proces Dispenser realizuje jedynie operacje giveOutMoney w
odpowiedzi na zadanie pay.
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Dispenser
)

v init
Y
O

pay’?< > giveOutMoney
O

Rys. 7-18 Proces Dispenser

Proces CardReader (Rys. 7-19) przedstawiono dla zwigkszenia czytelnosci w postaci
kilku roztacznych podprocesdw; etykietami oznaczono powtarzajace si¢ stany. Rys. 7-19 a
obejmuje sekwencje zwigzang z wprowadzeniem karty i  odczytem zwartosci. W
przypadku bledu (readError) karta jest wysuwana, w przypadki poprawnego odczytu
wysylany jest sygnal cardDetected do procesu Ctrl. Pozostale podprocesy opisuja
zachowanie przejawiane w odpowiedzi na zlecenie wykonania roznych ustug: checkPin
moze zwracaé validPin 1 invalidPin, getLimit zwraca zapisany na karcie limit wyplat.
Sygnal decrementLimit powoduje zapisanie nowej wartosci na karcie. Sama wartos¢ jest
ignorowana, poniewaz nie ma wplywu na przebieg sterowania.

Otrzymanie zlecenia ejectCard pociaga za soba wykonanie takeCard (czyli wysunigcie
karty), natomiast eatCard — umieszczenia karty w zasobniku.
Idie HasCard

CardReader
inputCard? 0
takeCard! S l@ invalidPin!
\_/ readCard

readError cardDetected!

=)
~—

Oe«e—Q=«—0O=-----0

@) O HasCard (b)
HasCard HasCard
@) @)
getLimit?l limit! decrementLimit?l writeCard
O O

(c) (d)

O HasCard HasCard o
l ejectCard? eatCard?
O O
l takeCard,! l doEatCard
O Idle ldle O
(e) (®

Rys. 7-19 Proces CardReader
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7.4.4 Funkcja obserwacji

Dla modelu specytfikacji zlozonego z okreslonych wczesniej procesow zdefiniowano
funkcje obserwacji nastepujacej postaci:

Level2.inputCard = CardReader.inputCard

Level2.ejectinvalidCard = CardReader.readError ° CardReader.takeCard,!
Level2.clientKnowsPin = VerPin.validPin, ® VerPin.validPin, ® VerPin.validPins
Level2.cancelPinCheck = VerPin.cancel;, ©® VerPin. cancel , ® VerPin. cancel ;

Level2.clientDoesNotKnowPin = VerPin.invalidPin, ° VerPin.invalidPin, °
VerPin.invalidPins

Level2.demandInLimit = CheckLimit.amountInLimit
Level2.cancelDemand = CheckLimit.cancel

Level2.ejectCard = CardReader.decrementLimit? °© CardReader.writeCard °
Ctrl.ejectCard, ° CardReader.takeCard.,!

Level2.payMoney = Dispenser.giveOutMoney
Level2.ejectCardOnly = Ctrl.ejectCard; ° CardReader.takeCard,!
Level2.eatCard = Ctrl.eatCard, ° CardReader.doEatCard,!

Interesujagca z punktu widzenia sily wyrazu wydaje si¢ odwzorowanie
clientDoesNotKnowPin — do zaobserwowania takiej operacji wymagane jest wykonanie
wszystkich operacji VerPin.invalidPin;, dla i € {1, 2, 3}. Jak wida¢, zrealizowanie operacji
Level2.payMoney utozsamiane jest z operacja Dispenser.giveOutMoney, anie jest
utozsamione z sygnalem payed otrzymywanym z procesu Pay.

7.4.5 Rezultaty weryfikacji

Zgodnie z oczekiwaniami, rezultatem bylo stwierdzenie niepoprawnosci modelu. Jednakze
specyfikacja okazala sie potencjalnie poprawna, czyli istniaty takie ciggi przejs$é
elementarnych, ktére byly zgodne ze specyfikacja i dla tych ciaggow zaobserwowane
zostaly wszystkie operacje okreslone w specyfikacji kryterialne;.

Proces Dispenser mimo otrzymania sygnatu pay moégl przystapi¢ do realizacji wyplaty
dopiero po tym, jak proces CardReader wysunal karte. Taka sytuacja moze mie¢ miejsce
w praktycznie zrealizowanym oprogramowaniu, jezeli na przyktad priorytety zadan,
ktérym przydzielono procesy Ctrl, Pay i CardReader sa wyzsze niz priorytet zadania
obslugujacego proces Dispenser. Blednie skonstruowany system moze poprawnie dziata¢
dla danego sprzetu i systemu operacyjnego, dopoki nie podjeta zostanie proba
przeniesienia oprogramowania na inng platforme.

System wykazywal jednakze i inne btedy — mozliwe bylo wysunigcie karty i przyjecie
nowej bez wczesniejszego wydania klientowi pieniedzy! Powodem byl brak sygnatu
zwrotnego od procesu Dispenser pozwalajacego na stwierdzenie, ze zostala dokonana
wyplata, oraz brak sygnatu synchronizujacego procesy Ctrl i CardReader.
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7.4.6 Poprawiony system

Na Rys. 7-20 pokazano komponenty poprawionego systemu. W stosunku do poprzedniej

wersji dokonano nastepujacych zmian:
1. Proces Pay zostal usuniety, jego operacje zostaly przeniesione do procesu Ctrl

2. Proces Dispenser wysyla sygnat o dokonaniu wyplaty (payed)

3. Dziatanie procesu Ctrl i CardReader jest synchronizowane za posrednictwem sygnalu

enable

checkPin

validPin, invalidPin

inputPin

cancel

‘W insertCard
\ cardDetected -

verPinResult —— > | CardReader 5
ejectCard,eatCard takeCard
decrementLimit,
enable
CheckLimit<T>
payed pay
inputAmount chkLimitResult
cancel
getLimit
Y
verPinResult={ pinChecked |
errorCheckingPin | .
canceIPinCheck} D|Spenser M

chkPinResult={ demandInLimt |
cancelLimitCheck}

Rys. 7-20 Komponenty i komunikacje w poprawionym systemie

Rys. 7-21 pokazuje zmodyfikowana wersje procesu Ctrl. Przed przejsciem w stan
oczekiwania na sygnat cardDetected proces ten wysyla sygnal enable do procesu
CardReader, ktérego fragment pokazano na Rys. 7-22. Dopiero po otrzymaniu tego
sygnalu czytnik przyjmie nowg karte. Proces Ctrl wywotuje takze ustuge decrementLimit
procesu CardReader oraz bezposrednio komunikuje si¢ z procesem Dispenser (Rys. 7-23).
W odréznieniu od poprzedniej wersji, proces ten wysyla sygnal zwrotny o dokonaniu

operacji.



Rozdzial 7

158

errorCheckingPin?

pinChecked?
o cancelPinCheck? o
CheckLimit<T>1| | eatCarat
\_// H
Q ejectCard,! O Idle

demandInLimitl cancelLimitCheck?

decrementLimit!f
O

l
:
:

(@)
O
©)

ejectCard,!

pay!

payed?
Idle

Rys. 7-21 Poprawiony proces Ctrl

CardReader (a)
O
init
Idle

enable?
WaitingForCard

Y
I
O
i 2
takeCard,| (l)mputCard /
l readCard
QO

readError \fardDetected!
O HasCard

Rys. 7-22 Poprawiony fragment procesu CardReader
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Dispenser

init

pay?
payed!
giveOutMoney

O=—0=<—0=-----0

Rys. 7-23 Poprawiona wersja procesu Dispenser
Testy zmodyfikowanego systemu przy tej samej funkcji obserwacji wykazaly jego
czesciowa poprawnos¢ spowodowang wytacznie obecnoscig dywergencji zwigzanych z
petla wewnatrz procesu CheckLimit. Ta petla zostata jednak wprowadzona do specyfikacji
celowo.

Zbiorcze zestawienie raportowane przez algorytm weryfikacji ujeto w ponizszej tabeli.

Liczba wykonanych przejsé 45
Liczba niepoprawnych przejs$¢ 0
Liczba stanéw procesu sprzezonego 36

Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow petlacych

Liczba ciagdw rozwigzan zawierajacych dywergencje

5
1
Liczba ciggdw rozwigzan prowadzacych do stanow blokujacych |0
0

Liczba stanéw koncowych

Jak mozna zauwazy¢, mimo obszernej specyfikacji wygenerowany proces jest nieduzy.
Dzieje sie tak, poniewaz specyfikacja jest efektem dekompozycji funkcjonalnej, stad
podprocesy maja drzewiasta budowe i sa mocno sprzezone z procesem nadrzednym.
Liczba niezaleznych petli, ktore sa gldwna przyczyna zlozonosci obliczeniowej jest
niewielka.

7.4.7 Otoczenie systemu

Powyzsza specyfikacja nie obejmuje modelu otoczenia systemu. W Kkonsekwencji
otoczenie traktowane jest jako proces, ktory bez zadnych warunkéw gotow jest
wspotpracowaé z systemem i we wiasciwe] kolejnosci dokonywac odpowiednich akcji (o
ile s3g dozwolone). Ten typ otoczenia jest pokazany na Rys. 7-24 a.
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ExpectedClient1
O O O O O O
linsertCard! linputPin! linputAmount! l cancel! ltakeCard? ltakeMoney
O O O O O O
@)
ExpectedClient2 PossibleClient
O O
inputPin! insertCard! inputPin! insertCard!

< Dcancell < Dcancell

inputAmount! takeCard? inputAmount! oo
takeCard? goandon

O
£ takeMoney l takeMoney

(b) (©

Rys. 7-24 Rozne modele otoczenia systemu

Jak sprawdzono, system zachowuje si¢ poprawnie réwniez dla modelu otoczenia (klienta)
przedstawionego na Rys. 7-24 b.

Jednakze konstruujac tego typu oprogramowanie niezbedne jest uwzglednienie faktu
(1 wyspecyfikowanie tego w wymaganiach), ze otoczenie moze odmowi¢ wspdltpracy z
systemem. Przyklad takiego procesu jest pokazany na Rys. 7-24 ¢ . W tym przypadku
system osiggal stany blokujace za kazdym razem, kiedy w procesie modelujacym klienta
wybrane zostanie przej$cie abandon.

W tym $wietle przedstawiony przyklad systemu daleki jest jeszcze od mozliwych do
zazyczenia wlasnosci funkcjonalnych, poniewaz kazda operacja wymagajaca wspotpracy
otoczenia (np.: inputPin, inputAmount ) powinna by¢ chroniona przez licznik czasu, ktory
w przypadku jej niewykonania powinien doprowadzi¢ do zatrzymania karty i przejscia
systemu w stan wyjsciowy.



Rozdzial 8 161

8. Poprawno$¢ dla specyfikacji rozszerzonej o model
danych

8.1 Wprowadzenie

Tematem rozdziatu jest opis specyfikacji weryfikowanej rozszerzonej o algebraiczny
model danych. Przyjeto zasade, ze zdefiniowany zostanie pewien podstawowy zbior typow
danych, ktore wydaja si¢ najbardziej istotne z punktu widzenia modelowania. Celem
wprowadzenia operacji na zmiennych jest wylaczenie uwzglednienie ich wpltywu na
przebieg sterowania; nie zaklada si¢ modelowania zwigzkow pomiedzy danymi
przetwarzanymi przez oprogramowanie.

Omawiane typy danych obejmuja:

e zmienne wyliczeniowe

e zmienne licznikowe nieograniczone

e zmienne licznikowe ograniczone

¢ kolejki o nieograniczonej pojemnosci (typu FIFO)
e kolejki o ograniczonej pojemnosci (typu FIFO)

Opisane rozszerzenie modelu podstawowego polega na mozliwosci przypisania akcjom
predykatéw, ktorych argumentami s3 wartosci zmiennych oraz ciggow operacji
wykonywanych na zmiennych. Kazdemu z przejs¢ moze wiec zostaé¢ przypisana komenda
dozorowana podobnie, jak ma to ma miejsce w CRSM [Shaw 92] (Por. 2.2.4).

Powyzszy zestaw typow danych zostat wybrany ze wzgledu na mozliwo$é:
1. uproszczenie struktury specyfikacji,
2. modelowania dynamicznej zmiany struktury systemu,

3. modelowania magazynowania sterowania 1 jego przeplywu przez kanaly
asynchronicznej komunikacji (kolejki komunikatoéw).

Omawiane rozszerzenia stosuja si¢ w obecne] wersji wylagcznie do specyfikacji
weryfikowanej. Gtowna przestanka dla ich wprowadzenia jest uproszczenie specyfikacji
modelu weryfikowanego i1 mozliwos¢ opisu szerszej klasy systemow. W modelu
podstawowym (modelu liniowym) brak jest dozorowanych przejs¢. Wprowadzenie
predykatéw sterujacych przejsciami rozszerza model podstawowy o mozliwosé
specyfikowania kolejnosci akcji w zaleznosci od stanu danych. Model rozbudowany o
dozorowane akcje moze by¢ poréwnywany z klasa sieci Petriego rozszerzonych o test zera
realizowanych przez tzw. tuk zabraniajacy (ang.: inhibitor arc). [Peterson 81; Murata §9]

Zmiana modelu specyfikacji weryfikowanej pociaga za soba propozycje¢ zmian w definicji
funkcji obserwacji. Zaproponowana posta¢ bedzie uzalezniala swo6j wynik od wartosci
danych, przy ktorych wykonywane byly konkretne akcje.

8.1.1 Uproszczenie struktury systemu

Uproszczenie struktury specyfikacji jest najbardziej widoczng zaleta wprowadzenia danych
do modelu, zwlaszcza, kiedy niezbedne jest modelowanie przesylania rozrdznialnych
wartosci danych lub parametryzowanie nimi stanow.
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Przedstawione w rozdziale 7 przyktady specyfikacji umozliwialy rowniez modelowanie
przesytania danych, jako argumentéw komunikacji. Sposob realizacji byt podobny do
rozwigzan proponowanych w CCS [Milner 89]. Kazdej akcji parametryzowanej zmienng
v € Vodpowiadalo | V| réznych akcji, w wyniku ktérych osiggane bylo | V| stanow.

Stad, dla agenta (procesu) zdefiniowanego jako:
=in(v).C'(v),veV
konieczne bylo modelowanie rodziny przejs$¢ i stanow w postaci:

C=Yin,.C,

vel
Rozwazmy przyktad specyfikacji procesu Sender dla protokotu z bitem potwierdzenia
omawianego w rozdziale 7 (Rys. 7-7). Jak latwo zauwazyé, przedstawiony wczesniej
przyklad stanowil rozwinigcie oryginalnej specyfikacji CCS przez powtdrzenie przejsé
odpowiadajacych réznym warto$ciom zmiennej binarnej b oraz odpowiednio podwojenie
liczby stanow .
Ta sama specyfikacja w postaci blizszej oryginalowi pokazana jest na Rys. 8-1.

Wprowadzono jawnie zmienng binarng b wchodzaca w sklad stanu oraz zmienng msg
odpowiadajacg warto$ciom odczytanym z kanatu Ack.

@)
| b €{0,1};
Sender.init i true - (b=0) msge{0,1};

(V) Accept(b)

accept?
Send(b )
send( b
timeout_a?,

o Sending(b)

ack(msg)? (msg=b)

O
(msg=b)—>(b=1-b)
O

timeout_b?
O Accept(b)

:
o
lnme'
¢
|
l

Rys. 8-1 Specyfikacja procesu Sender

Jeszcze wigksze uproszczenie mozna zaproponowaé dla procesu VerPin (przykiad
bankomatu, Rys. 7-16). Zdefiniowany wczesniej proces byt bardzo rozbudowany,
poniewaz procedura wprowadzania 1 sprawdzania kodu mogla by¢ wykonywana
trzykrotnie. Zmodyfikowana i bardzo uproszczona wersja przedstawiona zostata na Rys. 8-
2. Zauwazmy, ze ostateczna ,,rozwini¢ta” posta¢ procesu parametryzowana jest stalg
trymax. W przypadku, kiedy przyjmuje ona wartos¢ trymax =3, jawne modelowanie
rozwinigtego procesu jest jeszcze mozliwe, jednakze dla wigkszych wartosci staje sie
niezwykle ktopotliwe.
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VerifyPin
trye{1,2,3} ©)
trymax =3 VerifyPin<T>?
user_input € {pin, cancel} true — (try=1)
chk_result € {validPin, invalidPin}

O
l inputPin?(user_input)
O

=invalidPi (user_input=cancel) —
(illzt_re:;ﬂt +|;1\)/aI|dP|n Ay <tymax) (user_input=pin) — return!(cancelPinCheck)
=1y checkPinl(user_input)

O
lgetChkPmResuIt’?(chk result)
O

(chk_result = invalidPin A try = trymax) (chk_result = validPin) —

— return!(errorCheckingPin) return! (pinChecked)

O O O

Rys. 8-2 Specyfikacja VerPin
Na obu rysunkach wystepuja komendy dozorowane postaci:
predykat — operacja
Brak takiego symbolu oznacza, ze predykat przyjmuje domysing warto$¢ prawdy (true).
8.1.2 Dynamiczna zmiana struktury systemu

Przez dynamiczng zmiang struktury systemu rozumiana jest mozliwo$¢ zmiany statusu
pojedynczej akcji lub czesciej grupy akeji sktadajacych si¢ na proces. Zmiany te zachodza
w trakcie wykonania systemu i polegaja na wylaczeniu (uniemozliwieniu aktywacji) lub
wiaczeniu (zezwoleniu na aktywacje) .

Typowym przykladem zastosowan sg sygnaly sterujace Disable i Enable w specyfikacji
SART [WM 85; Perez 90]. Pierwszy z nich wstrzymuje wykonanie wspotbieznego
procesu, drugi z nich reaktywuje proces. Najprostszym rozwigzaniem jest zwigzanie z
procesem P; zmiennej logicznej enabledp; 1 uzycie jej jako argumentu predykatu
dozorujacego wszystkie akcje procesu. Z akcjami procesu, ktory wysyla sygnaly Disable
lub Enable wiaze si¢ wtedy operacje przypisania enabledp; = false lub enabledp; = true.

Alternatywa jest oczywiscie modelowanie wartosci zmiennej enabledp; za pomoca dwoch
standw (czy miejsc w sieci Petriego). Aktywnos¢ stanu (lub obecno$é zetonu w pewnym
miejscu) modeluje stan zawieszenia lub aktywnosci procesu. Podobne rozwigzania
zastosowano w [ELP 93]. Jak mozna zauwazy¢, struktura otrzymanej w ten sposdb
specyfikacji jest sztucznie rozbudowana o dodatkowe tuki laczace kazde przejscie procesu
z miejscem modelujacym stan aktywnosci.

Rozwigzania oparte o jawnie zdefiniowane zmienne opisujace stan byly uzyte przy
modelowaniu 1 weryfikacji aplikacji opisanych jezykiem LACATRE [SS 94]. Z kazdym
zadaniem we wspotbieznym systemie zwigzana byla zmienna opisujaca jego stan (ready,
delayed, pending, itp.) Wszystkie przejscia w stworzonym modelu byly dozorowane
predykatem (state = ready).
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8.1.3 Kanaly asynchronicznej komunikacji

Omoéwiony w rozdziale 4 model specyfikacji zakladal wylacznie synchroniczng
komunikacje pomiedzy procesami. W celu zamodelowania komunikacji asynchronicznej,
konieczne bylo wprowadzenie posredniczacego procesu implementujacego bufor
komunikatéw. Latwo$¢ modelowania bufora komunikatéw zalezy przede wszystkim od
jego wielkosci. W przypadku, kiedy jego pojemnos¢ wynosi 1 (jak np.: dla kanalow Trans i
Ack w przyktadzie z bitem potwierdzenia) modelowanie jest bardzo proste. Podobnie,
tatwe jest modelowanie bufora o ograniczonej lub nieograniczonej pojemnosci, ktory
zawiera nierozrdznialne komunikaty.

Jednakze zbudowanie opisu bufora o pojemnosci n, ktory przechowuje rozroznialne
komunikaty i dziata jak kolejka FIFO jest juz bardzo klopotliwe. Konieczne jest wowczas
wprowadzenie do opisu systemu z buforow o pojemnosci 1 sprzezonych ze soba
dodatkowymi ukrytymi komunikacjami. (Dyskusje réwnowaznosci znalezé mozna w
[Milner 89].)

Wprowadzenie zmiennych zachowujacych sie jak proces i pelnigcych role pasywnych
buforow bardzo upraszcza specyfikacje. Podobne podejscie stosowane bylo przy
modelowaniu kolejek komunikatéw i semaforow licznikowych — w pracach nad
weryfikacja aplikacji opisanych jezykiem LACATRE. Jak opisano w podrozdziale 2.2.2,
kolejki komunikatow moga by¢ jawnym elementem systemu definiowanego w postaci
zbioru komunikujacych si¢ asynchronicznie maszyn skonczenie stanowych.

8.2 Typy danych

W obecnej wersji prototypowego oprogramowania obslugujacego rozszerzony model
opisane dalej typy danych stanowig klasy C++, natomiast predykaty 1 operacje dokonywane
na zmiennych sg zapisywane jako funkcje w tym jezyku. Nie jest to wygodnym
rozwigzaniem, poniewaz wymaga generacji kodu funkcji i ich kompilacji i przed
uruchomieniem zadania weryfikacji.

Dla docelowej wersji oprogramowania planuje si¢ raczej uzycie interpretera wyrazen,
dlatego tez taka postaé zostanie przyjeta przy opisie operacji. Alternatywa méglby by¢ opis
klas, ktore w rzeczywistosci zostaly zaimplementowane, np.: z uzyciem notacji Z++,
podobnie jak prowadzone sa specyfikacje w [Lano 95].

Przedstawiona skladnia jezyka zapisu predykatow i operacji bazuje na ONP (odwrotne;j
notacji polskiej) i podobna jest np.: do jezyka PostScript [PostScript 85]. Zaktadane sg
jednakze znaczne uproszczenia — np.: brak tu definicji funkeji. Ogolne zasady interpretacji
wyrazen dla tego typu jezyka sa ogolnie znane, dlatego tez nie beda tu dokladniej
opisywane.

Znanym jezykiem interpretacji wyrazen jest Lisp [Graham 96]. Roéznica skladniowa w
stosunku do przedstawionych tu definicji jest umieszczanie na stosie interpretera nazwy
operacji przed argumentami zamiast na ich koncu oraz uzycie nawiaséw zamykajacych
liste argumentow.
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8.2.1 Zmienne i zapis operacji na zmiennych

Def. 8-1 Zmienna

Zmienna zdefiniowana jest proces PV =(V, B, T, A, name, eval ) gdzie:
e J/—jest zbiorem wartosci (stanow),
e B c VV—jest doktadnie jednoelementowym zbiorem zawierajacym warto$¢ poczatkowa;

o T c V x V — jest niejawnie podanym zbiorem przejs¢ zwigzanych z wykonaniem
operacji; zbidr standw (wartosci) koncowych zostal pominiety jako zbior pusty. Zaktada
si¢ rOwniez, ze Bc Ran T

e A —jest zbiorem symboli
e name € A — jest nazwg zmienne;j

e eval — jest funkcja ewaluacji wyrazen
|

Zbidér zmiennych wystepujacych w specyfikacji modelowany bedzie jako zbidr procesow.

Niech expr oznacza cigg symboli ze zbioru A. Ciag ten zapisywany bedzie w postaci:
(o 0 3 .... ay) , gdzie o; € A. Dodatkowo dopuszczamy pojawienie sie wewnatrz
nawiasOw symbolizujagcych poczatek i koniec wyrdznionych podciggdéw. Nawiasy te sa
raczej elementem syntaktycznym, dlatego tez nie beda szczegétowo omawiane.
Zaktadamy, ze zbior A zawiera pewne predefiniowane symbole; sg to:

true — wynik obliczenia wartosci predykatu;
false — wynik obliczenia wartosci predykatu;
error — blad interpretacji wyrazenia;

Omawiajac poszczegdlne operacje na zmiennych postugiwali bedziemy si¢ dodatkowym
wewnetrznym identyfikatorem self; nalezy go traktowaé jako symbol identyfikujacy dana
zmienna.

Oznaczmy przez S(A) zbior wszystkich ciggow symboli alfabetu A.

Dla danej zmiennej PV operacje na niej zostang opisane w kategoriach funkcji czesciowej
eval , ktéora odwzorowuje V' x S(4) = V' x S(4). Przyjeto standardowa forme opisu par
postaci ( (v,expr) , (v',expr’)) € eval .

Szczegolnym typem operacji sg predykaty, ktore nie zmieniajac wartosci zmiennych
przeksztalcaja wyrazenie expr w expr’ € {(true),(false),(error)}. Moga by¢ one zbudowane
z uzyciem operatordw and, or, not , ktére jako oczywiste zostang w opisie pominiete w
opisie.

Wazna role w algorytmie generacji procesu sekwencyjnego i weryfikacji odgrywa predykat
covers, ktory uzywany jest dla wykrywania stanow pokrywajacych. Nie nalezy on
bezposrednio do jezyka operacji, ale bedzie on opisany w ten sam sposob. Jak mozna
bedzie zauwazy¢, predykat ten przyjmuje zawsze wartos¢ false dla zmiennych, ktorych
zbidr wartosci jest ograniczony.
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8.2.2 Zmienne wyliczeniowe

Zmienna wyliczeniowa przyjmuje wartosci ze zbioru symboli V' c A. Zdefiniowane sa dla
niej jedynie operacje set oraz get . Zadaniem zmiennych wyliczeniowych jest przede
wszystkim modelowanie wartosci komunikatéw oraz zapis stanu obiektu. W typowych
specyfikacjach, jak CRSM [Shaw 92], SART, [WM 85], SDL [BH 93] proces otrzymuje
komunikat z asynchronicznego kanalu i dalej w zaleznosci od jego wartosci podejmuje
dalsze dziatanie.
Operacja set
Dlav=vyiexpr=(selfval set)
; - Y odyi v'=val;expr'= () if val €V

eval(v.expr) = (v.expr), gdzie v'=v,;expr'= (error) if val ¢V
Operacja get
Dlav=vgiexpr=(selfget)

eval(v,.expr) = (v',expr’), gdzie v'=v expr'=(v,)

Predvykat covers

Dlav =vyiexpr = ( selfval covers)
eval(v,expr) = (v',expr’), gdzie v'=v;expr'= ( false)
8.2.3 Zmienne licznikowe nieograniczone

Zmienne licznikowe przyjmuja wartosci ze zbioru V = {0} UN. Operacje set i get
zdefiniowane sg analogicznie jak dla zmiennych wyliczeniowych. Dodatkowa operacja jest
inc.

Operacja inc
Dlav =vy 1 expr = (selfinc)
eval(v.expr) = (v',expr’), gdzie v'=v, + Lexpr'=()
Predykat covers
Dla v = vy i expr = (self val covers)
v'=v,;expr'=(true) if val <v,
eval(v,expr) = (v',expr’), gdzie \v'=v,; expr'=(false) if val > v,
v'=vyexpr'=(error)if val ¢V
8.2.4 Zmienne licznikowe ograniczone

Zmienne licznikowe ograniczone liczbg catkowita range przyjmuja wartosci ze zbioru
V'={0...range}. Operacje set i get zdefiniowane sg analogicznie jak dla zmiennych
wyliczeniowych.



Rozdzial 8 167

Operacja inc
Dlav =vy i expr = (selfinc)
o [V'=vy+Lexpr'=()if v, <range
eval(v,expr) = (v'expr’), gdzie 4 | ' .
v'=v,;expr'= (error) if v, =range

Predykat inRange

Dlav =vy 1 expr = (self inRange)
; - Y odyi v'=v,; expr'= (true) if v, <range
eval(v.expr) = (v'.expr). gdzie v'=v,sexpr'=(false) if v, = range

Predvykat covers

Dla v =vy 1 expr = (self val covers)
eval(v.expr) = (v',expr’), gdzie v'= v ;expr'= ( false)
8.2.5 Kolejki o nieograniczonej pojemnosci

Kolejki nieograniczone zawierajg ciggi symboli nalezace do pewnego zbioru
wyliczeniowego C (alfabetu); stad V=S(C). Zdefiniowane sa dla nich operacje get
(analogicznie jak dla wszystkich zmiennych), send, retrieve oraz predykat isEmpty.

Zadaniem kolejki jest modelowanie asynchronicznego kanatu przesytania wiadomosci.
Operacja send
Dla v =vy 1 expr = (self a send)
eval(v,.expr) = (v’expr’), gdzie {Vv: Vo Slaexpr=0 lf o eC
v'=v,;expr'=(error)if o ¢ C

Operacja retrieve

Dla v =vy 1 expr = (self retrieve)
v'=tail(v,); expr'= (a):head(v,) = {a)if v, # )

I =W’ "), edzi
eval(v,expr) = (v’,expr’), gdzie {v’: vysexpr= (error) if v, = O

Predykat isEmpty

Dla v =vy i expr = (self isEmpty)
; - Y odyi v'=v,; expr'= (true) if #v, =0
eval(v,expr) = (v’,expr’), gdzie V= vy: expr= ( false) if #v, >0

Zapis # v oznacza liczbe elementow ciagu v.
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Predvykat covers

Dla vy, v, € S(C) zdefiniujmy relacje < jako:
v <y, & VaeChva<vla),

gdzie v¥ o oznacza liczbe wystapien symbolu oo w ciagu v.
Dla v = vy i expr = (self val covers)

V'=v,; expr'=(true) if val <v,
eval(v,expr) = (v',expr’), gdzie \v'=v,; expr'= (false) if —(val <v,)
v'=vyexpr'=(error)if val ¢V
Definicja predykatu covers dla kolejki o nieograniczonej pojemnosci jest dyskusyjna.
Przyje¢ta jest ona przez analogi¢ do znakowania pokrywajacego dla kolorowych sieci
Petriego. Zmienna typu kolejka istotnie r6zni si¢ jednak od miejsca dla kolorowych sieci
Petriego, poniewaz z kolejki ,,zetony” moga by¢ z niej usuwane tylko w takiej kolejnosci w
jakiej zostaly wstawione.

Jako alternatywe mozna rozwaza¢ definicje relacji < jako:
v <V, &Iy, €eS(O)v, =v,0v,
Przy takiej definicji ciag v, bedzie ,,pokrywal” ciag v, jezeli bedzie on jego podciggiem

poczatkowym. Jak sie wydaje, mozna mnozy¢ rézne definicje, ktorych celowos¢ uzycia
zalezy od struktury konkretnych specyfikacji.

8.2.6 Kolejki o ograniczonej pojemnosci

Kolejki o ograniczonej pojemnosci zawieraja ciagi symboli nalezace do pewnego zbioru C
(alfabetu) o dlugosci nie przekraczajacej statej range,; stad V={s €S(C) | # s < range}. Dla
kolejek o ograniczonej pojemnosci zdefiniowany jest predykat isFull; zmienia si¢ takze
semantyka operacji send.

Operacja send
Dlav = v 1 expr = (self a. send)
eval(v,expr) = (v',expr’), gdzie {V': v, e{a); expr'=() lf (o0 e CA#v, <range)
v'=vg;expr'=(error) if (o g Cv#v, = range)

Predykat covers

Dla v = vy 1 expr = (self val covers)

eval(v.expr) = (v',expr’), gdzie v'=v;expr'= (false)

8.3 Model danych

Def. 8-2 Model danych
Model danych zdefiniowany jest jako krotka:
MD = ( Vars, Alpha, Values, B, eval, Pred, Operations, T ), gdzie:

e JVars —to zbior zmiennych; zaktadamy, ze nazwa kazdej zmiennej jest unikalna, czyli
Vars( name ) identyfikuje zmienng o nazwie name
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o A —jest alfabetem
o Values = l_IVV

ar

— zbidr wartosci, przez Vy, 0Znaczono zbidr wartosci zmiennej var;

varelars

przez I iloczyn kartezjanski;

e B= H B, —jest jednoelementowym zbiorem zawierajacym wartos¢ poczatkowa

var elars

(iloczyn kartezjanski zbiorow wartosci poczatkowych zmiennych)
o eval-funkcja ewaluacji
e Pred —zbidr predykatéw zapisanych jako ciagi symboli S(A)
Zak*adamy, /e
Y val € Values .N pred € Pred . eval( (val , pred) Y=(val’ , result ) A val =val’.
Zaktadamy, ze predykat (true) € Pred.
e Operations — jest zbiorem operacji zapisanych jako ciaggi symboli S(4).
Zaktadamy, ze do zbioru nalezy operacja pusta : () € Operations.
o T c Values x Values — jest relacja przejscia
(valy, val,) € T <

3 op € Operations . eval((valy,op))=( valy,result) A result # (error)
|

8.3.1 Funkcja ewaluacji dla modelu danych

Dziatanie funkcji ewaluacji dla modelu danych nie bedzie doktadnie omawiane, poniewaz
wymagatoby to zdefiniowanie gramatyki pewnego jezyka wyrazen i podania doktadnego
modelu semantycznego — podobnie jak dla zmiennych sktadowych. Taki opis wydaje si¢
dos¢ typowy — 1 matlo interesujacy.

Przyktadem zasad interpretacji moze by¢ zapis przypisania y = x , gdzie y, x s3 zmiennymi

wyliczeniowymi, jako (y (x gef) set). Wyrazenie to jest interpretowane w kolejnych
krokach:

Wyrazenie Wartosci zmiennych

(y(xget)yset) x=a;y=b
(yaset) x=a;y=b

0 Xx=aj;y=a

Z punktu widzenia zastosowan, najistotniejsze jest zatlozenie, ze eval jest funkcja, czyli ze
dla dwoch dowolnych stanéw modelu danych val, val, € Values, val, = val, 1 wyrazen
expry, expra € S(A), expr) = expr, zachodzi:

eval( (valy, expry) ) = eval( (val,, expry) ) = (val’, result)

Dzigki temu zatozeniu model danych MD zachowuje si¢ deterministycznie: dla danego
stanu val 1 zdarzenia wejsciowego expr przechodzi zawsze do stanu val’ i zwraca zdarzenie
wyjsciowe result .
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8.3.2 Predykaty equal i covers dla modelu danych

Dla dowolnej pary wartosci val; i val, zmiennej PV == ( V, B, T, A, name, eval )
zdefiniuyjmy

equal(val,, val,) & VYV expr € S(A4).
evalyy ((vary , expr)) = ((vary’ , expr’)) A
evalyy ((vary , expr)) = ((vary’ , expr’))
A equal(vary’, vary’)

W szczegdlnoscei val, = val, spetnia equal(valy, val,).

Dla dowolnej wartosci val; € Values oznaczmy przez val,(name) warto$§¢ zmiennej o
nazwie name .

Dla dowolnych par wartosci modelu danych MD : valy, val, € Values zdefiniuymy
equal(val,, val,) <& Y var=(V, B, T, A, name, eval)e Vars.

equal(val,(name) , val,(name) )
Dla dowolnych par wartosci modelu danych MD : valy, val, € Values zdefiniuymy
covers(valy, valy) < Y var=(V, B, T, A, name, eval)e Vars.

equal(val,(name) , val,(name) ) v covers(val\(name) , val,(name) )

dvar=(V, B, T, A, name, eval)e Vars.
covers(vali(name) , valy(name) )

8.4 Model specyfikacji rozszerzony o MD
8.4.1 Definicja modelu

Def. 8-3 Model specyfikacii rozszerzony o model danych

Model specyfikacji rozszerzony o model danych jest czworka MLD = (ML, MD, n, o),
gdzie

1. ML —jest modelem liniowym ML = (X ,xo, A;x <b, Apx =0)

2. MD —jest modelem danych MD = ( Vars, Alpha, Values, B, eval, Pred, Operations, T )

3. Niech £ c X = {e;j|i=1,....,n } . Przez e; oznaczamy wersor, ktory ma element réwny 1
na i-tej pozycji, pozostate elementy zerowe. 1 jest funkcja: £ — Pred

4. Niech V bedzie zbiorem przej$¢ elementarnych modelu ML. ¢ jest funkcja:
V' — Operations

Sktadnik ML rozszerzonego modelu specyfikacji opisuje przeptyw sterowania (akcje).
Kazdej akcji przypisany jest pewien predykat (w szczegdlnosci moze on zawsze
przyjmowac¢ wartos¢ prawdy). Wykonaniu przejscia elementarnego towarzyszy wykonanie
operacji modyfikujacej aktualng warto$¢ modelu danych MD.
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Zaktadamy, ze predykaty przydzielone sg akcjom, natomiast operacje na danych przejsciom
elementarnym — w tym komunikacjom.

Podczas wykonania modelu MLD kolejno wybierane s3a dopuszczalne przejscia
elementarne ( vy, v,,...) 1 generowany jest zarowno cigg rozwigzan s(xo , ®) = { Xg, X1,...)
modelu ML, jak i ciag wartosci danych { valy, val,,...) .

Rozwigzaniem modelu MLD bedziemy dalej nazywali pare (x;,expri), gdzie x; € X,
natomiast expr; € S(A4) spelnia warunek expr, = expr,_, e o(v,).

Stanem modelu MLD bedziemy nazywali pare (i, vali), gdzie y; jest stanem modelu
liniowego wchodzacego w sktad ML, natomiast val; wartoscig modelu danych.

Dla osiagalnego stanu (y;, val;) zachodzi y; = y(xi) oraz eval( (valy, expri)) = (vali, ()) ,
gdzie val) jest wartoscia poczatkowa dla MD.

Def. 8-4 Zbior przejs¢ dopuszczalnych w modelu MLD

Zbiorem przej$é dopuszczalnych Vie(yi, valy) dla stanu modelu MLD ( yi, val; ) nazywany
bedzie podzbior Vi(y;) spetniajacy:

VveVe(yi,vali).Vj.(v(j)#0= eval(val,, n(e)) = (val(true)) )

Vve Ve(yi)\Ve(yi,vali).3j.v(j)#0 Aeval( (val;, n(e)) ) )= (val;(false)),
gdzie ej oznacza wersor z elementem 1 na j—tej pozycji.

|

Analogicznie bedziemy mowi¢ o zbiorze przejs¢ dopuszczalnych Ve(xi, vali) dla
rozwigzania x; i stanu val;.

Def. 8-5 Ciag rozwiagzan osiagalnych modelu MLD

Ciagiem rozwigzan osiggalnych modelu MLD = (ML, MD,n,¢) dla rozwigzania
poczatkowego xy i poczatkowej wartosci danych valy € Values bedziemy nazywali ciag
postaci

s( (xo , expr), )= {(xo, (), (x1, expri),..., (Xi, expri),...)
spe’niaj'cy:

eval( (valy , expri)) = (val;, result ) A result # (error)

Vi = Xi - Xi.1 € Ve(xiar, valir)

Bedziemy mowié, ze ciag s(xo, ®)={xp, X1,..., Xi,...y jest ciggiem rozwigzan sktadowe;j
ML modelu MLD jedli istnieje ciag rozwigzan osiggalnych s( (xo, exprg), ) taki, ze
kolejne elementy x; ciagu s(xo, e ) sa sktadnikami kolejnych par wchodzacych w sktad
ciagu s( (xo , expro) , ® ).

Bedziemy mowic, ze ciag wartosci s( valy , ® ) = valy, valy,..., vali,...) odpowiada danemu
ciggowi rozwigzan sktadowej ML s( xy, ®)={xq, X1,..., Xj,...y jesli istnieje ciag rozwigzan
osiggalnych s( (xo , expry) , ® ) taki, ze dla kazdego i zachodzi:

eval( (valy , expri)) = (val;, result ) A result # (error)
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Ze wzgledu na to, ze wraz z wykonywaniem kolejnych przejs$¢ ciagi wyrazen wchodzace w
sktad rozwigzan modelu MLD moga potencjalnie rosnag¢ w nieskonczonos¢, rola rozwigzan
w bezposredniej analizie bedzie mniejsza. Bardziej interesujaca bedzie reprezentacja
mieszana zbioru rozwigzan w postaci par (x,val) € X x Values, reprezentujacych zbidr
rozwigzan postaci {(xjexpri) | xi = x A eval(valy, expri) = (val, ())}.

Def. 8-6 Mieszany ciag rozwigzan

Mieszanym ciagiem rozwigzan osiggalnych modelu MLD = (ML, MD,n,¢) dla
rozwigzania poczatkowego x, i poczatkowej wartosci danych valy € Values bedziemy
nazywali ciag postaci

S( (xo , valy), @)= ((xo, valy), (x1, valy),..., (xi, val),...)
spetniajacy: V j e {1,....i} .
Xj—Xj-1 € Ve(xj.1 , valj.1)
eval( (vali.i, o(vj))) = (val;j, result) A result # (error)
|

Kazdemu ciggowi rozwigzan mozna przypisa¢ mieszany cigg rozwigzan przez obliczenie
wartosci stanu eval(valy, expr;).

8.4.2 Wykonanie rozszerzonego modelu specyfikacji

Ponizej przedstawiony jest algorytm wykonania modelu MLD, czyli generacji sekwencji
rozwigzan i stanéw.

1. Wyznacz zbidr przejs¢ elementarnych V.
2. Podstaw x; = xq , val; = valy, i = 0.

3. Wyznacz Vi(xi , val;) zbior przejs¢ elementarnych dopuszczalnych w
rozwigzaniu x; i stanie val;.

. Jesli zbidr Vi(x; , val;)) = & przejdz do 9.
. Wybierz dowolne przejscie v; € Vi(x;).

. Podstaw xj+1 = x; + v;;

N N b

. Oblicz (valiy; , result) = eval((vali,p( vi)));
jeceli result # () > STOP

8. Podstaw i := i+1; przejdz do 3.
9. Dokonaj analizy rozwigzania x; i stanu val; konczacego sekwencje.

W modelu liniowym zdefiniowano predykat final(x) (por. 4.7.4), ktory stuzyl do
rozrézniania pomiedzy osiggnigciem stanu koncowego i blokowania dla pustego zbioru
przej$¢ dopuszczalnych w rozwigzaniu x. Analogiczne warunki beda stosowane dla
sprawdzania, czy wyznaczono stan koncowy w modelu MLD.

Mozna jednakze rozwazy¢ dodatkowe wymagania dotyczace stanu danych. Model danych
nie ma jawnie okreslonego stanu koncowego i dla wielu typéw danych trudno jest podac
uzasadnienie dla wyboru okreslonej wartosci, jako poprawnej w stanie koncowym. Typowe
asercje dotyczace wartos$ci danych w stanie koncowym dotycza kolejek komunikatow —
wymaga si¢, aby byly one puste. Takie zalozenie mozna spotka¢ w [Holzmann 91, 97],
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podobne wymagania byly stosowane przy weryfikacji aplikacji opisanych jezykiem
LACATRE [SS 94; SSSS 94; SS 95a, 95b].

Zdefiniuyymy przez analogie predykat final(val), gdzie val € Values , ktéry w zaleznosci od
konkretnych wymagan moze przyjmowac zawsze wartos¢ prawdy, lub tylko wtedy, kiedy
zmienne typu kolejkowego spetniajag predykat is Empty().

8.4.3 Proces sekwencyjny opisujacy zachowanie MLD

Specyfikacja modelu MLD moze by¢ bardzo zwiezta, ale w wielu przypadkach zbior
standw procesu sekwencyjnego opisujacego jego zachowanie moze by¢ nieskonczony. Tak
zazwyczaj bedzie si¢ dziato, jesli komponenty modelu danych beda mogty przyjmowac
nieograniczone wartosci. Zwlaszcza dotyczy to kolejek komunikatow o nieskonczonej
pojemnosci. Nawet dla skonczonych kolejek komunikatéw zbior osiggalnych standw
modelu moze by¢ bardzo duzy i przekracza¢ mozliwosci obliczeniowe maszyny .

Ze wzgledéw formalnych podamy konstrukcje procesu P =( S,B,F,T ) opisujacego
zachowanie modelu MLD - konstrukcja ta jest modyfikacjg procesu opisujacego
zachowanie modelu liniowego.

Proces P jest skonstruowany jako granica ciagu procesow © = ( P1%), . P! DLPM
postaci P11 = (S, B, U 70Dy odzie S = R” x Values .

Stany procesdéw zapisywali bedziemy jako pary (x , val), gdzie x jest rozwigzaniem modelu
ML, natomiast val jest wartoscig modelu danych MD. Oczywiscie kazdej parze (x, val)
mozna przypisac¢ stan modelu MLD postaci ( y(x) , val ).

Zdefiniuymy relacjé Similar — (R" x Values) x (R" x Values) jako:

Similar = {( (xr,valy) , (e, val) ) | y1=y(x1), y2=y(x2) A
1 =) A (equal(valy, valy) }
Proces rozpoczynajacy ciag opisany jest nastepujacymi zaleznosciami

1. 89 =B = { (xo, valy)}, gdzie x, jest rozwiazaniem poczatkowym modelu ML,
valy € Values jest warto$cig poczatkowa modelu danych MD.

2. 0= BY jezeli V,.(y(x,).val)) = D A final(x,) A final(val,)
' d wWp.p.
3.1V =¢

Przejscie od P do P'') nastepuje jesli

Fsk e STNFD s = (i vab) AT v € Ve, val) . si= (i + v, val) ¢ ST,
gdzie eval( (valg, (v)) ) = (vali , result) i result # (error)

Woéwezas konstruowany jest nowy proces P! postaci:
1. AS“)=‘S“_1)U{Si},Si=(xk+v,vali)
) BY = gli-b
3. T =T"D0 (s 51)}
4 Zbior F'') modyfikowany jest nastepujaco:
a) JesiVi0) =D AVieN.Aixi=0to F)=F" U {5}
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b) Jesli V() = @ oraz 3 s € SV, (siusy ) € Similar ,to FV'=FD U {5}
c) Jezeli nie zachodzi zaden z powyzszych przypadkow F') = (i)
|

Dla ciggu ® skonstruowanego w wyzej opisany sposob brak jest gwarancji jego
skonczonosci. Powodem moze by¢ nieskonczony zbior osiggalnych wartosci modelu
danych i pokrywanie stanow.

Skonczono$¢ procesu ciggu gwarantowac¢ moze ponizsza definicja relacji Similar :

Similar = {((x1,valy) , (x2, valy) ) [y1 =y(x1 ), 2 =y(x2) A
1 =»2 v Y1 <) A (equal(valy, valy) v covers(valy, valy))}

Otrzymany w ten sposob proces bedzie podprocesem procesu P (procesem czesciowym).

Zmienne wystepujace w skladowym modelu danych sg traktowane jak zmienne globalne.
Podobnie, jak model liniowy nie pozwala na dynamiczne tworzenie instancji procesow,
model danych nie pozwala na tworzenie instancji zmiennych.

Analizujagc przyklady generacji procesu sekwencyjnego dla kilku uruchomionych
specyfikacji, zauwazono, ze nie rozréznianie zmiennych lokalnych prowadzi do
nadmiernego rozrostu automatycznie wyznaczonych procesdw w stosunku do postaci
rozwini¢tej, ktorag mozna jawnie wyspecyfikowa¢ — podobnie jak bylo to przeprowadzone
dla procesu Sender.

Powodem niepozadanego rozrostu jest to, ze zmienne, ktore majg charakter lokalny
wchodza w sklad stanu modelu MLD. Prowadzi to do niepotrzebnego rozroézniania stanow
1 przejs$¢ dla réznych wartosci zmiennych lokalnych, nawet jesli wiemy, ze nie maja one
zadnego znaczenia dla dalszego wykonania modelu.

Typowym przykladem powstawania nadmiarowosci moze by¢ rozwijanie procesu
opisujacego zachowanie bankomatu dla réznych wartosci zmiennej lokalnej  #ry
wystepujacej w specyfikacji procesu VerPin. Po zakonczeniu dzialania podprocesu VerPin
i zwrdceniu wartosci validPin wygenerowany proces bedzie zawieral galezie dla wartosci
try=1,try=21try = 3. Aby zaradzi¢ temu zjawisku, wydaje si¢ celowe wprowadzenie do
modelu znacznika petnigcego role wartosci nieokreslonej i konsekwentne przypisywanie go
zmiennym lokalnym w stanie poczatkowym i po zakonczeniu uzycia.

Opisany sposob przeprowadzania operacji na danych w modelu MLD wymaga nadawania
warto$ci zmiennym przed uzyciem. Jest przez to potencjalnie znacznie mniej wydajny niz
modele dowodzenia pewnych wlasnosci, ktore nie przydzielaja zmiennym konkretnych
wartosci lecz uzywaja asercji o zbiorach wartosci. Przyktadem takiego dziatania moga by¢
mechanizmy wnioskowania stosowane w Prologu [SB 87].

Tego typu podejscie mogtoby by¢ interesujace w przypadku zmiennych, ktérym w sposéb
niedeterministyczny sa nadawane wartosci poza systemem (poprzez komunikacje
zewnetrzne). Obecna posta¢ modelu wymaga w takich przypadkach dodania procesow
symulujacych otoczenie, ktérych zadaniem jest inicjowanie przesytanych danych
konkretnymi warto$ciami.

Alternatywna posta¢ modelu moze zaklada¢, ze zmienna, ktérej w momencie komunikacji
zewnetrznej przypisywana jest zdefiniowana poza systemem warto$¢ x przybiera dowolng
warto$¢ ze swojej dziedziny Dom(x). W miar¢ poruszania si¢ w glab procesu dozory
przejs¢ (predykaty) powoduja ograniczanie zbioru mozliwych wartosci, az do ustalenia
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wartosci  konkretnej lub osiggniecia zbioru pustego (co jest rownoznaczne z
zaobserwowaniem blokowania). Jest to interesujace podejscie, ktére byé moze zostanie
rozwazone w przysztosci, szczegolnie, ze mogloby utatwic¢ analize wlasnosci w przypadku
kolejek komunikatow

Warto zwrdci¢ uwage, ze podobna strategia dowodzenia zwykle jest stosowana w
formalnych dowodach dla systemdéw opisanych z uzyciem pewnej algebry. Przykladem
moze by¢ dowdd bisymulacji dla protokotu ze zmiang bitéw przedstawiony w [Milner 89]

W podrozdziale 4.8 podano przeksztalcenie modelu liniowego do macierzowego zapisu
roéwnan stanu sieci Petriego. W wyniku przeksztalcenia powstaje sie¢, ktorej tranzycje
odpowiadaja przejsciom elementarnym, natomiast pary tukéw prowadzacym od miejsc do
tranzycji i od tranzycji do miejsc moga by¢ przypisane akcjom.

W takim ujeciu model MLD moze by¢ traktowany jako rozszerzona sie¢ Petriego, dla
ktorej lukom wejSciowym tranzycji przypisane sa predykaty zezwalajace, natomiast
tranzycjom operacje na danych. Mozna znalez¢ pewne analogie pomiedzy definicjag modelu
MLD inumerycznych sieci Petriego oraz modelem przetwarzania danych w sieciach
TRANSNET [Sacha 95]. Podobnie, jak dla modelu ML proces sekwencyjny opisujacy
zachowanie modelu MLD odpowiada grafowi stanéw osiggalnych zmodyfikowanej sieci.

8.5 Warunkowa funkcja obserwacji
8.5.1 Wprowadzenie

W podrozdziale omoéwiony zostanie model poprawnosci zakltadajacy, ze przedmiotem
weryfikacji jest model rozszerzony MLD , natomiast specyfikacja kryterialna jest wyrazona
w postaci modelu liniowego ML’. Posta¢ problemu jest wiec asymetryczna, co moze
utrudnia¢ zastosowanie w przypadku wieloetapowej analizy kolejnych warstw specytikacji.

Zgodnie z uwagami zamieszczonymi w podrozdziale 8.1.1, model liniowy rozszerzony o
dane pozwala na bardziej zwiezly zapis specyfikacji, bez konieczno$ci rozwijania systemu
i etykietowania przej$¢ oraz standw sterowania wartosciami danych. Z punktu widzenia
specyfikacji wymagan, wybrane przejscia dla réznych wartosci danych powinny by¢
rozroznialne.

Przykladem tego moze by¢ specyfikacja odwzorowania dla przyktadu z bankomatem.
Fragment definicji funkcji obserwacji (por. 7.4.4) opisywal odwzorowanie postaci:

Level2.cancelPinCheck = VerPin.cancel, ® VerPin.cancel, ® VerPin.cancel;

Akcje cancel; , cancel,, cancel; jawnie wystepowaly w specyfikacji procesu VerPin (Rys.
7-16). Nie wystepuja one jednak specyfikacji na Rys. 8-2. Zaobserwowanie akcji cancel,
mozemy powigza¢ z wykonaniem akcji MLD inputPin?(user input) przy wartosciach
danych: user _input = cancel i try = 1.

Uogolniajac, akceji cancel, odpowiada:
inputPin?(user_input) dla wartosci danych user _input = cancel i try = k.
Podobnie akcja validPing zostanie zaobserwowana dla akcji:
getChkPinResult?(chk_result), gdy chk_result = validPinitry =k,
natomiast invalidPiny dla:

getChkPinResult?(chk_result), gdy chk result = invalidPinitry =k .
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Jak wida¢ z powyzszych przyktadow, celem funkcji obserwacji bedzie rozwiniecie
specyfikacji opisanej jako model liniowy rozszerzony o dane MLD do postaci procesu
opisanego bezposrednio modelem liniowym ML. Rozwiniecie to nie bedzie jednak peine;
z gory zakladamy, ze pozadana jest posta¢ kongruencyjna pomijajaca wartosci pewnych
zmiennych. Na przyktad, do stwierdzenia, ze zaobserwowano akcje cancel, wartos¢
zmiennej chk_result nie musi by¢ brana pod uwage.

Opisujgc problem poprawnosci, ktory za przedmiot weryfikacji bierze model MLD
zakladamy, ze obserwacja akcji procesu rozwinietego moze by¢ utozsamiona z
wykonaniem akcji w modelu MLD przy spelnieniu pewnych warunkéw zdefiniowanych dla
wartos$ci danych. 7 tego wzgledu zaproponowana funkcja obserwacji bedzie nazywana
warunkowq funkcjg obserwacji. Jej ogolna konstrukcja polegata na przypisaniu wybranym
akcjom modelu MLD zbioru predykatéw, ktoérych argumentami sa wartosci danych
sktadowej MD 1 na tej podstawie dokonanie odwzorowania w zbior akcji specyfikacji
kryterialne;j.

Pierwszym pytaniem jakie si¢ nasuwa jest, czy brane sg pod uwage prewarunki (czyli czy
argumentami dla predykatow sa wartosci przed wykonaniem akcji), czy tez postwarunki,
czyli brane sg pod uwage obliczone wartosci danych.

Zaktadamy, ze funkcja obserwacji bedzie funkcja postwarunkowa. Dla uzasadnienia tego
wyboru przeanalizujmy podang wczesniej specyfikacje akeji invalidPing . Do jej obliczenia
konieczna jest warto$¢ zmiennej chk result ustalona w wyniku wykonania akcji, a nie
wartos$¢ poprzednia, ktéra w szczegdlnosci moze by¢ wartoscig nieokreslong. Mozliwa jest
oczywiscie konstrukcja mieszana dopuszczajagca zarowno prewarunki, jak i postwarunki.
Na razie tego typu konstrukcje nie byly rozwazane.

8.5.2 Definicja warunkowej funkcji obserwacji

Warunkowa funkcja obserwacji traktowana bedzie jako ztozenie dwoch przeksztalcen.
Pierwsze z nich nazywane jest funkcjq ekspansji y. Jego zadaniem jest odwzorowanie
wykonanych akcji w modelu weryfikowanym MLD dla réoznych wartosci danych w akcje
pewnej (zazwyczaj szerszej) przestrzeni X,. Drugie przeksztalcenie jest zdefiniowane jako
niehomomorficzna funkcja obserwacji m, ktoéra odwzorowuje X, — X°, gdzie X’ jest
przestrzenig rozwigzan modelu stuzacego jako specyfikacja kryterialna.

Standardowo, specyfikujac odwzorowanie y bedziemy je zapisywali jako:
akcjax, = akcjavi. at predykatyip

Ponizszy przyktad odzwierciedla ten sposob zapisu.

y: cancel, = inputPin?(user_input) at (user_input = cancel A try=1))

y: cancel, = inputPin?(user_input) at (user_input = cancel A try=2)

y: cancels = inputPin?(user_input) at (user_input = cancel A try=3)

7: Level2.cancelPinCheck = VerPin.cancel, © VerPin.cancel, © VerPin.cancels

Kluczowym elementem funkcji obserwacji warunkowej jest funkcja ekspansji. Funkcja ta
musi zosta¢ zdefiniowana rekurencyjnie, poniewaz operacji na danych nie mozna w
og6lnym przypadku cofngé i ich wynik jest uzalezniony od kolejnosci operacji.

Nie zmienia to jednak ogdlnej struktury algorytmoéw weryfikacji, poniewaz rozwazanym
modelem jest cigg rozwigzan i warunki poprawnosci dotyczg akceji zaobserwowanych przy
wykonaniu przejs$cia pomiedzy kolejnymi rozwigzaniami.
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Przed zdefiniowaniem odwzorowania y zdefiniujemy przeksztalcenie pomocnicze cond,
ktorego zadaniem jest obliczenie zmiany w rozszerzonej przestrzeni X, dla przejscia
elementarnego v modelu MLD i obliczonych wartosci danych val.

Def. 8-7 Odwzorowanie cond

Niech MLD = (ML, MD, n, ¢) bedzie modelem liniowym rozszerzonym o model danych,
gdzie
ML = (X, x0, A;x <b, Ap x =0)
MD = ( Vars, Alpha, Values, B, eval, Pred, Operations, T)
Zatozmy, ze rozmiarem przestrzeni X jest n , B = {valy}, rozmiarem przestrzeni X, jest k.
Niech pred bedzie odwzorowaniem: {1,....k} — Pred .
Bédziemy pisali
pred(val , i) = true jeceli eval(val , pred(i)) = (val, (true)) oraz
pred(val , i) = false jeceli eval(val , pred(i)) = (val, (false)), val € Values.
Niech C bedzie macierzg o wymiarach kxn , ktérej elementy przyjmuja wartosci ze zbioru
{0,1}. Odwzorowanie cond : X x Values — X, jest zdefiniowane jako:
1 if min{v(j)|C(ij) # 0}=1 A pred(val,i)=true

cond(v,val) =vy & vy(i)= {o in other case

Przez C(i,j) oznaczono element macierzy w i—tym wierszu i j—tej kolumnie.
|

Macierz C zostata wprowadzona dla przypisania zbiorom akcji elementarnych predykatow.
W szczegolnoscei zbiory te moga by¢ jednoelementowe lub zawiera¢ akcje sktadajace si¢ na
przejscie elementarne (komunikacj¢). Pojawienie si¢ wszystkich akcji z danego zbioru
opisanego przez wiersz macierzy C i spelnienie predykatu dla aktualnych wartos$ci danych
prowadzi do zaobserwowania przejscia w przestrzeni X, . Oczywiscie danemu zbiorowi
akcji moze odpowiada¢ kilka predykatdow zwigzanych z rdéznymi obserwowalnymi
przejsciami. W zaleznosci od wartosci poszczegdlnych predykatow moga byé
obserwowane rozne przejscia.

Jedli dla danej akcji act € {1,....,k} przestrzeni X, nie jest wymagana obserwacja
warunkowa, a wiec powinna by¢ obserwowana niezaleznie od stanu danych, funkcja

pred(act) przyjmuje warto$¢ (true). Jesli dana akcja modelu weryfikowanego nie jest
obserwowalna — opisana jest przez kolumne macierzy C wypelniong zerami.

Def. 8-8 Funkcja ekspansii

Dla danego modelu MLD = (ML, MD, n, ¢) oraz przestrzeni X, funkcja ekspansji y
zdefiniowana jest jako v : X, x X x Values — X,

Y(Xyic1 v, val) = Xy
gdzie zachodzi x,; = Xy i.1 + cond( v, val)
|
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Typowym zastosowaniem funkcji ekspansji bedzie odwzorowanie ciggu rozwigzan
sktadowej ML 1 odpowiadajacego mu ciggu wartosci danych. Dla ciggow
s(xo,®)={x0, X1,..., Xi,...y oraz s( valy , ® ) = valy, valy,..., val;,...) konstruowany bedzie
ciag postaci s( Xy 0, ® ) = ( Xy 0, Xy 1,..., Xyi...), gdzie x,; € X, , ktorego kolejne wyrazy beda
spetniaty:

Xy0=7Y( 0, xo, valy)
Xyi = Y(Xyi-1 - Xi-Xi1, val;)

Dla danego zbioru Z niech S(Z) oznacza zbidr wszystkich ciggdw jego elementow.

Def. 8-9 Warunkowa funkcja obserwacii

Niech MLD = (ML, MD, n, ¢) bedzie modelem specyfikacji weryfikowanej, X, i X’
przestrzeniami.

Niech y bedzie funkcja ekspansji : X, x X x Values — X, ,
Niech © bedzie funkcja obserwacji (liniowa lub niehomomorficzng) : X, — X’.
Zdefiniujmy funkcjé nt, : S( X x Values ) — S(X,):

m, (())=0;

Ty ( (xo.valo) ) ) =y( 0, xo, valo)

Ty (8i) = Y(my (sia), xi - X1, valy),
gdzie s; = si.1® { (xi,vali) ) = sin ® ( (xi_,valiy) ) ® { (xi,val) ), si, Si-1, Si2 € S( X x Values )
Zdefiniujmy 75 : S(X,) = S(X’) jako:

Ts({ Xy 05 Xy 1o e vs Xyise ) = { Ty 0), WXy 1)s- s TUXy 1),e 0 )

Funkcja obserwacji warunkowej Teong odwzorowuje S(X x Values) — S(X°) i
zdefiniowana jest jako zlozenie funkcji m, i m,

Tcond — TCs * TUy
|

Whiosek 8-1
Niech (yi,val;) bedzie stanem modelu MLD. Niech v € Vi(yi,val;) .

Zatézmy, ze w wyniku wykonania przejScia v wyznaczony zostanie nastepny stan
(yis1,valiv1) spetniajacy:
Yirt =Vi— Av Aeval( (vali, (v)) ) = (valisi . ()

Przejsciu (yi,vali) — (Vir1,vali1) odpowiada przejscie Ax, w przestrzeni X, opisane
zaleznos$cia: Ax, = (0, v, vali+)

8.6 Poprawnosc¢ dla warunkowej funkcji obserwacji

Podobnie, jak dla modelu weryfikowanego ML zdefiniujemy poprawnos$¢ wzgledng ciagu
rozwigzan modelu MLD. Definicja bedzie zaktadata nichomomorficzng posta¢ sktadnika
funkcji obserwacji, co jest przypadkiem bardziej ogolnym.
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Przedstawiona dalej definicja wykorzystuje pojecia odwrotnej dopuszczalnosei i lokalnej
osiggalnosci, ktére byly zdefiniowane dla wektordw przestrzeni X i ich ciggow
weryfikowanego modelu ML. Definicje tych poje¢ nie zalezg bezposrednio od wihasnosci
modelu postaci ML, ale od funkcji obserwacji m — stad przenosza si¢ bez zmian dla
przestrzeni X, .

Def. 8-10 Poprawnos¢ wzgledna ciagu rozwiazan

Dane sg dwa modele specyfikacji
MLD = (ML, MD, n, @) — model specyfikacji weryfikowanej) oraz
ML’ = (X, x0’, A’ x> £b’, Ag” x* = 0) (model specyfikacji kryterialnej)

Dana jest funkcja obserwacji warunkowej meong : S(X) — S(X’) zdefiniowana jak w Def. 8-
9, a wiec okreslona przez funkcje ekspansji y i funkcje obserwacji 7.

Zaktadamy, ze Tteond( { (xo.valy) ) ) ={xo’ ), czyli spelnione jest
Xy0=7Y( 0, xo, valy)
T( Xy0) = X0’ .
Niech s(( xo , valy ), ® ) bedzie mieszanym ciggiem rozwigzan postaci:
((xo0,valy),(x1,valy), (xy,valy),..., (xi,val;), ( xi+1, vality ), ...) .

Niech s(xy0,®)={Xy0, Xy 1,..., Xyis...), bedzie ciagiem obliczonych wartosci w przestrzeni
Xy, czyli Xy 0 = y( 0, xo, valy); Xyi = Y( Xyi-1 » Xi-Xi1, val;) .

Ciag s(( xo , valy), ®) jest poprawny, jezeli:
1. Dla kazdej pary rozwiazan (xy i, Xy i+1) spetnione sa nastgpujace warunki:

a) Oznaczmy przez Axy = Xy i+1 — Xy i. Warunkiem odwrotnej dopuszczalnosci
jest: Vi.(Ax, (i)#0ne,, €0, =e, eRE, (x,,))

b) Przejscie w specyfikacji kryterialnej v.” = m( xyi+1) — m( %y ) spelnia:
v, =0 lub
ve' € Ve(m(x,i))1v: jest dopuszczalnym przejsciem zlozonym w m( xy ) .
c) Przejscie v.’ jest lokalnie osiggalne w ciagu rozwiazan s( Xy o , Xy i1 )
2. Jezeli ciag s(( xo , valy), ®) jest skonczony, wowczas jego ostatnie rozwigzanie

(xn , valy ) jest rozwigzaniem koncowym, czyli final(x,) A final(valy).
3. Jesli (x, , val, ) rozwiazaniem konicowym to x,” = m( Xy ) spetnia final(x,’) .
|

Zaproponowana definicja poprawnosci jest modyfikacja definicji wprowadzone] w
podrozdziale 6.2.3. Odzwierciedla ona omdwione wezesniej stwierdzenie, ze zachowanie
weryfikowanego modelu liniowego moze by¢ traktowane jako rozwini¢cie zachowania
modelu rozszerzonego o dane. Stad gléwna roznica jest przedmiot weryfikacji — jest nim
cigg rozwigzan modelu MLD, ktéry poprzez funkcje ekspansji jest zamieniany na ciag
rozwigzan s( xy o , ® ) przestrzeni obserwacji X,. Do tego ostatniego stosowane standardowe
warunki opisujace poprawnosc.
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Rys. 8-3 ilustruje konstrukcje definicji poprawnosci .

verified
MLD

(X ( (XValues) )

verification | «——— | observation| «——— [expansion
(Xobs) N\ " X N

conditional observation

Rys. 8-3 Schemat poglgdowy modelu poprawnosci

Analogicznie, jak w przypadku definicji poprawnosci ciggow rozwigzan modelu ML
zdefiniuymy predykat correct (s(( xo , valy ), ® ), m, ML’ ), ktory przyjmuje wartos¢ prawdy,
jesli ciag s((xo , valy ), ®) jest poprawny wzgledem modelu ML’ dla warunkowej funkcji
obserwacji.

Def. 8-11 Dywergencija ciagu rozwiazan

Niech s((xo, valy),®) = {(xo,valy),(x1,valy),..., (xi,vali),(xi+1 , vali+1 ),...) bedzie
mieszanym ciggiem rozwigzan.

Niech s(xy0,®)=(Xy0, Xy 1,..., Xyi,...), bedzie odpowiadajacym mu ciagiem wartosci w
przestrzeni X, wyznaczonym jak w Def. 8-10.

Niech 7 bedzie dowolng funkcja obserwacji.
Mowimy, ze ciag s((xo, valy), ® ) zawiera dywergencje, jesli istnieje jego podciag
Sdiv(( Xdiv.1 > valgiv1 ), (X givn > val givn )) ciagu s(xo, ® ) taki, ze:
L. y(xXdiv1) = Y(divn) V Y(Xdiv 1) < Y(Xdivn')
2. valgiva = val givn
3. Vi:divi <i<divy. n(xyi) = m( Xy div1)
|

Definicje poprawnosci czesciowej i catkowitej modelu weryfikowanego MLD wzgledem
modelu ML (specyfikacji kryterialnej) przenosza si¢ bez zmian. Tak wiec dla poprawnosci
czesciowej bedziemy zadali, by wszystkie mieszane ciggi rozwigzan modelu MLD byly
poprawne, natomiast dla poprawnosci catkowitej bedziemy stawiali wymaganie braku
dywergencji i pokrycia wszystkich akcji przestrzeni X’.

8.6.1 Proces sprz¢zony

Badanie poprawnosci dla modelu MLD i warunkowej funkcji obserwacji odbywa sie z
wykorzystaniem procesu sprzezonego. Jego konstrukcja jest podobna do zdefiniowanych
wczesniej postaci dla liniowej i niechomomorficznej funkeji obserwacji.
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Réznica jest zwigkszona liczba skladowych stanu. Stan procesu sprzezonego dla
nichomomorficznej  funkcji  obserwacji,  bedzie  zapisywany  jako  krotka
(x,x,,(y,val,y’,R)), gdzie x jest rozwigzaniem skladowej ML modelu
weryfikowanego, x, odpowiadajacym mu wektorem w przestrzeni X,, ¥ 1 val sa
sktadowymi stanu modelu MLD, y’ stanem modelu kryterialnego, natomiast R jest
macierza lokalnej osiagalnosci opisujacej osiagalnos$¢ w przestrzeni X, .

Niech MLD = (ML, MD, n, ¢) bedzie modelem liniowym rozszerzonym o model danych .
Zaktadamy, ze zbior standw osiggalnych modelu ML jest skonczony. Zaktadamy takze, ze
zbidr osiggalnych stanéw (wartosci zmiennych) modelu danych MD jest skonczony.

Niech ML’ = (X, x¢’, A’ x’ £b’, Ag” x’ = 0) bedzie modelem specyfikacji kryterialnej , Y’
jego przestrzenia stanow.

Niech y bedzie funkcja ekspansji : X, x X x Values — X, . Zatézmy, ze s jest wymiarem
przestrzeni Xy .Niech © bedzie funkcje obserwacji : X, - X’
Zaktadamy, ze m(y (0, xo, valp)) = xo’.

Proces sprzezony postaci P =( S,B,F, T ) jest skonstruowany jako granica ciggu
procesow © = (PO pCU) L PO Y postaci PUY = (S, B, D 1Y) gdzie
SV eXxX, xY; Y=Y x Values x Y’ x (R")* .

Podobnie, jak dla wszystkich procesow sprzgzonych spelnione sg zaleznosci:

Proces rozpoczynajacy ciag opisany jest nastepujacymi rGwnaniami:

1. ‘S{O) =B(0) = { (xo 5> Xy 0 (yO 5 Valo ay()’a R(O)) )}a
gdzie x, o = (0, xo, valy) yo = y(xo), yo’ = y(m(x,0)), macierz poczatkowa
okreslona jest wzorem Def. 6-5 (1)

2 F‘( 0) _ B(O) jezeliﬁnal(xo) VAN ﬁnal(valo)
' g wp.p.
3. 7' =¢

Przejscie od P do P'") nastepuje jesli:
s e ST\ FID g = (o5 Xy i, (Vo vali, 1y R(k))) A
ATve Vi) . si= (i, xyi, (yival, yi’, RY)) ¢ 7Y, gdzie:
Xi=xktv

Xyi = Y%y, v, valy)
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Yi=ylxk tv),

eval(valy,p(v)) = (val,, result) A result #(error)
yit = y(r(xy i),
Ri=Irm(RY , Ax,;), natomiast Ax,; = y(0, v, val;)
Wowezas konstruowany jest nowy proces P postaci:
1. =510y {si}.si=iLxyi, (yi, vali, i, R(i)))
2. g =pgli-D
3. T =70D G (s 80)}
4. Zbior F'V) modyfikowany jest nastepujaco:
a)Jesli Vi) =D AVieN.Axi=0to F)=F" U {5
b) Jesli Vi(1i) # @ oraz istnieje stan s; € S, 5= (x;, Xyis (Ve val,y0 R®Y)
spetniajacy:
01 = ¥) A equal(valyval) A <37) A (RY=R? v RY <R?)
to F)=FDU {g)}
c) Jesli VH(y;) # O oraz istnieje s; € SUD 5= (xe (3,30, RYY) spelniajacy:
V=i vV <) A (equal(val,,valy) v covers(vali,val))) A — O = yi A equal(valy,val,))
A <) A(RY=RY v RY < RY)
to FV=FDU {5}
d) Jezeli nie zachodzi zaden z powyzszych przypadkow F') = (1)
|

Warunek 4.c zwigzany jest z wykrywaniem stanow pokrywajacych w specyfikacji
weryfikowanej, a wiec nieskonczonego zbioru standéw osiggalnych modelu MLD. W
przypadku, kiedy zostanie on spetniony — weryfikacje traktujemy jako czesciowa.

Zastosowanie procesu sprzezonego w weryfikacji poprawnosci jest podobne jak w
przypadku pozostatych procesow sprzezonych (dla liniowej i niechomomorficznej funkcji
obserwacji i weryfikowanego modelu ML).

W kazdym z przypadkdw wyznaczenie procesu sprzezonego pociaga za sobag pelny
przeglad jego przestrzeni stanow. W stosunku do procesu sprzezonego dla
niehomomorficznej funkcji obserwacji zmianie ulegla posta¢ skltadowej stanu modelu
weryfikowanego — wektor y opisujacy stan modelu ML zostat zastgpiony przez stan modelu
MLD — pare (v, val). Bezposrednio obserwowane przejscia w przestrzeni X zostaly
zastapione odtwarzanymi przejSciami w przestrzeni X, (patrz Wniosek 8-1) .

Zauwazmy jeszcze, ze w przypadku, kiedy funkcja obserwacji jest funkcja homomorficzng
posta¢ procesu sprzezonego moze ulec znacznemu uproszczeniu. Nie jest konieczne
przechowywanie skladowej x, poniewaz kazde przejscie w tej przestrzeni jest bezposrednio
odwzorowywane przez funkcje liniowa na przejscie w X’, nie jest konieczne obliczanie
macierzy lokalnej osiggalnosci .
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8.7 Implementacja

Implementacja algorytméw do generacji procesu opisujacego zachowanie modelu MLD
i algorytmow weryfikacji jest w stadium prototypowym. Jak juz wczesniej wspomniano,
nie zostal zaimplementowany interpreter wyrazen, lecz do modelowania zmiennych
uzywane sa klasy C++ , natomiast wyrazenia (predykaty i operacje) opisywane sg za
pomoca funkcji.

Na Rys. 8-4 przedstawiono architekture oprogramowania. Jej struktura zostala
zaprojektowana w celu oddzielenia funkcji modutu weryfikacji od funkcji interpretera.

Podobnie, jak w przypadku badania spojnosci i weryfikacji specyfikacji w postaci modelu
liniowego ML specyfikacje sporzadzane sa w formacie CSV programu Excel. Sa one
wejsciem dla modulu weryfikacji.

Definicja modelu danych MD jest przygotowywana jako klasa C++ zlozona ze
standardowych komponentéw odpowiadajacym wprowadzonym typom danych. Operacje
na danych i predykaty sa zapisywane jako funkcje okreslonych typow. Dostep do nich
realizowany jest poprzez tablice wskaznikow. Powyzsze elementy zapisywane sg przez
uzytkownika w postaci plikéw C++, nastepnie po skompilowaniu sg taczone z biblioteka
standardowych klas w biblioteke DLL.

Zadaniem biblioteki DLL jest przechowywanie zbioru wartosci modelu danych (obiektow
klasy), tworzenie kopii obiektéw, wykonywanie na nich operacji, testowanie predykatow,
porownywanie obiektéw, itd. Biblioteka DLL definiuje w tym celu waski interfejs
funkcjonalny.

Kazdy obiekt opisujacy model danych posiada unikalny identyfikator (ang. handle);
jedynie on jest uzywany w module weryfikacji. Wszelkie operacje na danych dokonywane
sa poprzez wywolanie funkcji biblioteki DLL.

W wyniku wykonania programu sporzadzany jest raport z przebiegu weryfikacji.

Definicja MD
tablice operacji

] tablice predykatow
Specyfikacja CSV (kod C++)

l l

Biblioteka klas

‘ Modut weryfikacji (EXE) ]f ____________________________ - ‘ Skom?g?gﬁz?gkg“‘gﬁ'_;ja”yd‘]
standardowy
l interfejs
Raport

Rys. 8-4 Architektura oprogramowania

Przygotowanie wszystkich danych niezbednych do analizy oprogramowania jest niestety
czynnoscig pracochtonng, jak dotad stworzono jedynie kilka specyfikacji testowych
stuzacych do uruchamiania oprogramowania. Sama specyfikacja modelu MLD wymaga
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podania dwoch macierzy: opisujacej] skladowy model liniowy i macierzy stuzacej do
zdefiniowania odwzorowania ¢. Klopotliwe jest tez zapewnienie ,,spojnosci syntaktycznej”
specyfikacji CSV 1 kodu funkcji w C++ (zwlaszcza dotyczy to sporzadzanych tablic
operacji i predykatow). Jest to jednak etap niezbedny przed ewentualnym przystgpieniem
do konstrukcji narzedzia specyfikacji graficznej, ktore generowaloby odpowiednie dane
wejsciowe.

W przypadku formalizméw pozwalajacych na zapis operacji na danych, a zwlaszcza
uzywajacych modelu komunikacji asynchronicznej (kolejek) tatwo jest stworzyé
specyfikacje, dla ktorych zbior stanow osiggalnych jest nieskonczony lub tak duzy, ze jego
przetwarzanie przekraczalo bedzie zasoby sprzetowe.

Typowe praktycznie stosowane algorytmy badania wlasnosci modeli obejmujacych dane
zadowalajg si¢ zazwyczaj czgSciowym przeszukaniem przestrzeni standw 1 sg
optymalizowane ze wzgledu na zuzycie pamieci roboczej. Do takich nalezy opisany w
podrozdziale 2.7 algorytm supertrace [Holzmann 88, 91, 95, 97; HP 89].

Wydaje sie, ze jednym z kierunkow dalszego rozwoju tworzonego oprogramowania
powinno by¢ zaimplementowanie strategii czeSciowego przeszukiwania przestrzeni standw
procesu sprzezonego, w tym zastosowanie algorytmu bazujacego na konstrukcji supertrace.

8.8 Podsumowanie

W rozdziale:

¢ zdefiniowano model danych MD,

e zdefiniowano model model liniowy rozszerzony o model danych MLD,

e zaproponowano funkcje obserwacji zachowania modelu MLD (funkcje obserwacji
warunkowej),

e wprowadzono definicje poprawnosci wzglednej modelu MLD dla warunkowej funkcji
obserwacji i modelu ML stuzacego jako specyfikacja kryterialna,

e podano konstrukcje procesu sprzezonego jako narzedzia weryfikacji

Niewatpliwa wada opisanego w tym rozdziale modelu poprawnosci jest brak symetrii
zagadnienia. Weryfikowany proces pozwala na modelowanie danych a specyfikacja
kryterialna jest opisana modelem liniowym. Uniemozliwia to zbudowanie zaleznosci
pomiedzy wieloma warstwami specyfikacji. Bedzie to jednym z kierunkéw prac w
przysztosci. Wydaje sie, ze jesli model danych mialby si¢ pojawi¢ w specyfikacji
kryterialnej — wowczas powinien by¢ on traktowany jako element wymagan. Konieczne
byloby wiec dodanie odwzorowania pomiedzy stanami specyfikacji weryfikowanej i
stanami (warto$ciami danych) specyfikacji kryterialnej. Mozna si¢ zastanawiaé, czy
wszystkie wartosci danych specyfikacji kryterialnej powinny naleze¢ do przeciwdziedziny
tego odwzorowania, czy tez jedynie wybrane sposrdd nich. Tego typu odwzorowania
uszczegotowiajace (ang. refinement mapping) pomiedzy réznymi warstwami specyfikacji
opisano w podrozdziale 2.5.1.



Zakonczenie 186

9. Zakonczenie

Centralnym motywem pracy jest konstrukcja zagadnien poprawnosci wykorzystujacych
rézne typy funkcji obserwacji do zapisu odwzorowania pomigdzy zachowaniem dwoch
modeli specyfikacji: weryfikowanej i kryterialnej. Tak zdefiniowana poprawno$¢ ma
wzgledny charakter, podobnie jak ma to miejsce dla algebraicznych metod poprawnosci
wzglednej [Szmuc 89a, 89b, 91, 93, 97a, 97b] czy poprawnosci wyrazonej jako istnienie
relacji symulacji lub uscislania [KMP 94]. R6znicg w stosunku do cytowanych podejs¢ jest
wybor akcji, a nie stanu jako pojecia pierwotnego stosowanego przy specyfikacji wymagan
i opisie weryfikowanego systemu.

Zachowanie modelowanych specyfikacji reprezentowane jest przez ciagi wektorow
wykonanych akcji. Zadaniem funkcji obserwacji jest przeksztalcenie ciggu wektorow
(wielozbiorow) akcji specyfikacji weryfikowanej w zbior ciggdw wektoréw akcji modelu
odgrywajacego role kryterium.

9.1 Model specyfikacji

W pracy postuzono sie modelem specyfikacji w postaci zbioru nieréwnosci i rownan
liniowych (por. rozdzial 4.). Jest on wystarczajaco ekspresywny, by pozwoli¢ na
specyfikacje zachowania procesu sekwencyjnego, systemu synchronicznie komunikujacych
si¢ procesoOw, a takze specyficznych rozszerzen dla procesu kryterialnego
zaproponowanych w pracach poswieconych algebraicznym metodom poprawnosci
wzglednej. Jak pokazano, model liniowy moze zosta¢ przeksztatcony do macierzowe;j
reprezentacji sieci Petriego.

Bardziej ztozony model, wzbogacony o predefiniowane typy danych, zaprezentowany
zostal w rozdziale 8. Pozwala on na wlaczenie zmiennych do specyfikacji i zawiera
ulatwienia dla modelowania mechanizméw komunikacji asynchronicznej (kolejki
komunikatéw). Moze on znalez¢ zastosowanie jako model obliczeniowy dla rozszerzonych
specyfikacji maszyn skonczenie stanowych (por. rozdziat 2.2.4).

Przyjete modele pozwalaja na opis rzeczywistych systemow wspotbieznych w sposob
mozliwie abstrakcyjny. Takie podejscie bliskie jest metodologii stosowane] w
algebraicznych metodach poprawnosci wzglednej. W pracy pomini¢to zagadnienie ich
zastosowania jako modeli semantycznych dla konkretnych jezykéw specyfikacji. Pewne
mozliwo$ci wskazuja zamieszczone w pracy przyklady (zwlaszcza specyfikacje systemow
W postaci maszyn skonczenie stanowych).

Zaleta wprowadzonych modeli jest swoboda wyboru elementu opisu: akcji i standw.
Podobna swoboda cechuje tez sieci Petriego. Rozwazane modele traktuja jednak akcje
bardziej atomowo i pozwalaja na rozrdznienie sterowania i synchronizacji proceséw. Jak
mozna zauwazy¢, wektory akcji wykorzystywane sg przy specyfikacji funkcji obserwacji,
natomiast stany przy dowodzeniu poprawnosci.

Warto zwrdci¢ uwage, ze w odrdznieniu od algebraicznych metod poprawnosci wzglednej,
gdzie przedmiotem weryfikacji jest proces sekwencyjny opisujacy dzialanie systemu
wspotbieznych procesdw, w prezentowanych rozwazaniach przedmiotem weryfikacji moze
by¢ bezposredni model systemu zachowujacy podzial na procesy i rozrozniajacy ich akcje
sktadowe. (Por. przyktady w rozdziale 7.)
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9.2 Funkcje obserwacji

Traktujac model kryterialny i weryfikowany jako specyfikacje dwoch kolejnych warstw
abstrakcji, definicja funkcji obserwacji moze by¢ uznana za formalng realizacje mozliwosci
przesledzenia odwzorowania wymagan (ang. requirements traceability).

W pracy zdefiniowano relacje poprawnosci dla trzech typow funkcji obserwac;ji:
e homomorficznej (liniowe;j),

e nichomomorficzne;j,

o funkcji obserwacji warunkowe;.

Zadaniem funkcji homomorficznej jest odwzorowanie wybranych (obserwowalnych akcji)
specyfikacji weryfikowanej w zbiory akcji specyfikacji kryterialnej. Odwzorowanie to
odgrywa podobng role, jak operatory ukrywania i zmiany etykiet rozwazane w modelu
poprawnosci CSP [Hoare 85] (Por. podrozdzial 2.3.1).

Zaproponowana relacja poprawnosci czesciowe] dla homomorficznej funkcji obserwacji
opiera si¢ na inkluzji dwoch zbioréw ciggdw reprezentujacych zachowanie modeli:
weryfikowanego i kryterialnego. Przy sprawdzaniu inkluzji ciagi reprezentujace dzialanie
specyfikacji weryfikowanej przeksztalcane sa przez funkcje obserwacji.

W przypadku poprawnosci catkowitej wymagane jest zaobserwowanie wszystkich akcji
specyfikacji kryterialnej i brak dywergencji. Ten ostatni warunek zapewnia zgodnos¢
pomiedzy nieskonczonymi petlami obu specyfikacji.

Niehomomorficzna funkcja obserwacji pozwala na wyrazenie wymagan odno$nie
dekompozycji akcji. Podczas dekompozycji dana akcja specyfikacji kryterialnej moze
zosta¢ zastgpiona przez proces. W tym przypadku przyjeto odmienne zalozenia niz w pracy
[GG 98] omawiajacej uscislanie akcji. (Por. rozdziat 2.5.2). Funkcja niehomomorficzna
moze by¢ traktowana jako specyfikacja rodziny proceséw, ktorymi moga by¢ zastapione
poszczegdlne akcje kryterialne. Konkretny sposéb realizacji wymagan okreslony jest w
wyniku decyzji projektanta. (Idea ta widoczna jest w rozdziale 7 omawiajacym przyktady.)

Niehomomortficzna funkcja obserwacji specyfikuje zbiory akcji, ktorych wykonanie moze
zosta¢ utozsamione z zaobserwowaniem danej akcji kryterialnej. Przy konstrukeji pojecia
poprawnosci przyjeto zalozenie, ze atomowos¢ i relacje nastgpstwa akcji specyfikacji
kryterialnej musza znaleZ¢ odwzorowanie w rozlacznosci czasowej odpowiadajacych im
zbiorow akcji specyfikacji weryfikowanej. Formalnie, opisuja to wprowadzone w rozdziale
6 pojecia odwrotnej dopuszczalnosci i lokalnej osiggalnosci. Warto zwrdci¢ uwage na
dodatkowe zalozenia dotyczace klasy rozwazanych modeli: nie jest mozliwe etykietowanie
tym samym symbolem roznych przejs¢ (lub zdarzen). Stad przytoczone za [GG 98]
przyktady specyfikacji procesow Q i O’ (Rys 2-3) sa niedopuszczalne. Zgodnie z
przyjetymi zalozeniami specyfikacje P i Q oraz ich zmodyfikowane wersje nie moga
zosta¢ uznane za rdwnowazne, poniewaz nie istnieje funkcja obserwacji przeprowadzajaca
P (P)w Q (Q’). Dla przeciwnego kierunku funkcja taka istnieje (po nadaniu tranzycjom w
O lub O’ unikalnych etykiet).

Funkcja obserwacji warunkowej stosuje si¢ do modelu rozszerzonego o definicj¢ danych.
Funkcja ta jest niesymetryczna (nie pozwala na zapis wymagan dotyczacych danych).
Uzaleznia ona zaobserwowane akcje od wartosci predykatow okreslonych na zmiennych.
Mowiac ogolnie, funkcja ta jest zlozeniem dwdch odwzorowan: funkcji ekspansji i
niehomomorficznej (lub liniowej) funkcji obserwacji. Zadaniem funkcji ekspansji jest
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rozszerzenie obserwowanej przestrzeni akcji przez rozrdéznienie przej$¢é wykonanych dla
réznych wartosci danych. Przestrzen rozszerzona poddawana jest dalszemu przeksztatceniu
przez ,,zwykla” funkcje¢ obserwacji.

Wydaje sig, ze zaproponowane metody specyfikacji poprawnosci sa ekspresywne i
wygodne w zastosowaniu, jednakze ostateczng ocene nalezy pozostawié czytelnikowi.
Autor preferuje je w stosunku do relacji lub odwzorowan w dziedzinie stanéw. W pracy
przyjeto zalozenie, ze pojecie stanu jest wtorne w stosunku do akcji (zdarzenia, operacji na
danych). Jawna reprezentacja stanu, jako wartosciowania zmiennych wystepuje jedynie w
modelu rozszerzonym o dane (zdefiniowanym w rozdziale 8). Podobna tendencja wydaje
sie¢ dominowa¢ w najbardziej popularnych obecnie obiektowych metodach specyfikacji,
gdzie jawnym elementem interfejsu obiektow sa wejsciowe zdarzenia (wywotania metod) i

atrybuty.

Zaproponowane metody specyfikacji wymagan zdaniem autora sg najblizsze praktyce
uruchamiania oprogramowania. Polega ono zazwyczaj na $ledzeniu wykonania instrukcji,
okresowym sprawdzaniu wartosci wybranych zmiennych i ustalaniu na tej podstawie, czy
badany system zachowuje si¢ zgodnie z wymaganiami. Zasadniczym celem pracy byta
automatyzacja tego procesu, co pociaga za sobg koniecznosé formalizacji zapisu wymagan.

Przy okreslaniu wymagan zawsze istnieje alternatywa pomiedzy specyfikacjami
negatywnymi i pozytywnymi (wyrazajacymi zachowania niemozliwe albo pozadane).
Systemy weryfikacji wlasnosci opisanych logika temporalng czesto specyfikuja wlasnosci
negatywne [VW 86; CVWY 92; CGL 94; Holzmann 91, 97]. Ich zastosowanie w
wieloetapowym cyklu projektowania uzaleznione jest od mozliwo$ci automatyzacji negacji
formut definiujacych system. Jawne okreslanie wymagan negatywnych (zachowan
niemozliwych) wydaje si¢ bardzo klopotliwe i prowadzi czesto do przeoczen. Opis
wymagan negatywnych jest tez bardziej naturalny dla stanéw niz akcji (np.: stosunkowo
tatwo jest scharakteryzowac stany wzbronione). W pracy, podobnie jak dla algebraicznych
metod poprawnosci wzglednej, specyfikacja okresla pozadane zachowania.

9.3 Weryfikacja poprawnosci

Formalng konstrukcja stuzaca werytikacji poprawnosci jest proces sprzezony. Opisuje on
wspolne wykonanie modelu weryfikowanego i kryterialnego. W zaleznosci od badanego
zagadnienia (dla liniowej, niechomomorficznej i warunkowej funkcji obserwacji) podano
trzy definicje proceséw sprzgzonych.

Ich ztozono$¢ uzalezniona jest od typu funkcji obserwacji. Rosnacy stopien komplikacji
najtatwiej jest uwidoczni¢ poréwnujac sktadowe stanu proceséw sprzezonych. Do
weryfikacji zagadnienia, w ktérym uzywana jest liniowa funkcja obserwacji niezbgdne jest
sktadowanie informacji o stanach modelu weryfikowanego i kryterialnego. W przypadku
funkcji niechomomorficznej skltadowa stanu rozszerzana jest o tzw. macierz lokalnej
osiggalnosci pelniaca role reprezentacji historii dojscia do danego stanu. Dla warunkowej
funkcji obserwacji dodatkowym elementem stanu jest wartosciowanie danych.

Dla homomorficznej i nichomomorficznej funkcji obserwacji wykazano, ze konstrukcja
odpowiednich procesow sprzezonych pozwala na weryfikacj¢ poprawnosci przejs¢ ciagéw
wektorow akcji reprezentujacych zachowanie modelu weryfikowanego. Wykazano takze
skonczono$¢ procesdw sprzezonych, co jest niezbedne do konstrukeji algorytmow
automatyczne] weryfikacji wykorzystujacych proces sprzezony. Dla funkcji obserwacji
warunkowej dowody te zostaly pominigte. (Uwzgledniajac posta¢ funkcji ekspansji i
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jednoznaczno$¢ interpretacji wyrazen opisujacych predykaty i operacje na danych, bylyby
one niewielkg modyfikacja poprzednich.)

9.4 Oprogramowanie stuzgce weryfikacji

W dodatkach A, B oraz C podano algorytmy automatycznej weryfikacji poprawnosci
wykorzystujace konstrukcje procesu sprzezonego. W duzym uproszczeniu, algorytmy te
przeszukuja w glab przestrzen stanow procesu sprzgzonego wykonujac z przeplotem
dopuszczalne przejscia modelu weryfikowanego 1 obliczajac przejscia modelu
kryterialnego odpowiadajace osiagnietym rozwigzaniom.

Oprogramowanie implementujace opisane algorytmy ma charakter prototypowy, niemniej
potwierdzona zostala jego przydatnos¢ do analizy roznych specyfikacji. (Wybrane
przyktady znalez¢ mozna w rozdziale 7.) W najbardziej zaawansowanym stadium rozwoju
jest oprogramowanie shuzace weryfikacji dla liniowej i niehomomorficznej funkcji
obserwacji. W przypadku obserwacji warunkowej jest ono w fazie pierwszych testow.

Uzyteczno$¢ opracowanego oprogramowania jest obecnie limitowana niewygodng forma
wprowadzania specyfikacji (jawna reprezentacja macierzowa przygotowywana jest z
wykorzystaniem arkusza kalkulacyjnego). Autor testujac rdzne specyfikacje uzyskat pewna
wprawe w manualnym definiowaniu problemoéw; jednakze zdaje sobie sprawe, ze taki
sposdéb wprowadzania danych jest nieakceptowalny dla typowego uzytkownika
(projektanta, inzyniera oprogramowania). Opracowane i zaimplementowane algorytmy
weryfikacji wydaja sie na tyle efektywne, by celowym byto skonstruowanie narzedzia
utatwiajacego graficzng specyfikacje problemow.

Jak wspomniano w rozdziale 2.7, mozliwosci zastosowania algorytméw automatycznej
analizy ograniczone sg zjawiskiem eksplozji stanow. Podane metody przeszukiwania
czesciowego, w tym algorytm supertrace moga rowniez zosta¢ wykorzystane w odniesieniu
do zaproponowanych modeli.

Warto zwrdci¢ uwage, ze przyjete w oprogramowaniu reprezentacje danych nie byly
mocno optymalizowane (poza przyjeta z gory rzadka strukturg wektorow). Nawet dla
algorytméw przeszukujacych calg przestrzen standéw mozliwa jest dalsza optymalizacja
pozwalajaca na redukcje zuzycia pamigci (a tym samym pokrycie wigkszej liczby stanow).
Dla niektérych typéw specyfikacji mozliwe jest, na przyklad, reprezentowanie
sktadowanych standw procesu sprzezonego w postaci pol bitowych.

9.5 Przyszle badania

W pracy pomini¢to problem wstepnej redukeji weryfikowanej specyfikacji, ktory moze
istotnie ograniczy¢ zlozono$¢ obliczeniowa algorytmow. Idea redukcji moze by¢
przedstawiona jako ciag przeksztatcen wyjsciowego modelu ML i funkcji obserwacji 7:

(ML(), T ) - (MLl, m ) - ...—)(MLn, Ttn)
Zapisujac poprawno$¢ modelu ML; jako ML; |= (ML, m;), pragnelibyémy zapewnié
mozliwos¢ wnioskowania, ze:

MLy |= (ML, 7ty) = MLy |= (ML, Ttpt) ... = MLy |= (ML, 7).

Najprostsza z mozliwych jest redukcja nie zmieniajgca definicji funkcji obserwacji. Polega
ona na usuni¢ciu z modelu niecobserwowalnych przejs¢. Ograniczeniem dla tego typu
redukcji jest koniecznosci uwzglednienia przypadkow synchronizacji przejs¢ zwigzanych z
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komunikacjami. Autor podjat proby opracowania algorytméw redukcji obejmujacych takze
zmiang funkcji obserwacji. Wymagaja one jednak dos$¢ ograniczajacych zatozen i nie sa
dostatecznie dobrze opracowane.

Alternatywa dla redukcji wstepnej jest redukcja wykonywana w trakcie weryfikacji. Jest
ona przedmiotem zainteresowania wielu ostatnio powstajacych prac dotyczacych
algorytméw automatycznej weryfikacji [Peled 94; Schoot 97]. Jak zauwazono, algorytmy
wyczerpujacego przeszukiwania przestrzeni stanow czesto wykonuja zbedne kroki
zwigzane z analiza wielu mozliwych permutacji rownoleglych akcji. Opisane w
cytowanych pracach modyfikacje zmierzajag do ograniczenia zjawiska przeplotu przez
unikanie powtorzen analizowanych permutacji lub wykonywanie akcji réwnoleglych w
jednym kroku. Kryterium dopuszczalnosci takich redukcji jest niezmienniczo$¢
weryfikowanych wlasnosci.

Dla modeli liniowych nasuwajacym si¢ kierunkiem jest badanie reprezentacji zachowania,
w ktorym kolejne wektory akcji réznig sie o wartosci bedace wektorami rownolegle
wykonanych przej$é (semantyka krokéw [GG 98]).

Pewnych uzupelnien wymaga analiza poprawnosci dla niechomomorficznej funkcji
obserwacji. W pracy nie zajmowano si¢ zlozeniami funkcji obserwacji. Uniemozliwia to
stwierdzenie, ze zdefiniowana relacja poprawnosci jest relacja czgsSciowego
uporzadkowania.

W ogélnym przypadku, nie dowiedziono, ze zakladajac czesciowa lub calkowitg
poprawnosc:

ML3 |= (MLz, 7'[32) oraz ML2 |= (MLl, 7'[21)
mozna wnioskowac, ze
ML3 |= (MLl, 7'[32'7521).

Whnioskowanie takie wydaje sie¢ oczywiste dla homomorficznej funkcji obserwacji
(poniewaz zlozenie funkcji liniowych jest funkcjga liniowa), jednakze dla funkcji
nichomomorficznej wymaga odrebnej analizy. Ztozenie niehomomorficznych funkcji
obserwacji m3,-m; nie jest funkcja obserwacji. Wydaje sie jednak, ze na podstawie ich
definicji mozna zaproponowaé posta¢ funkcji m3; zachowujaca co najmniej wlasnos¢
czesciowe] poprawnosci:

ML3 |= (MLz, 7'[32) A ML2 |= (MLl, 7'[21) = ML3 |= (MLl, 7'[31).

Interesujacym zagadnieniem jest takze glebsza analiza problemdéw czesciowego
uporzadkowania dla macierzy lokalnej osiggalnosci.

Dalszych prac wymaga zaproponowanie symetrycznej postaci problemu poprawnosci dla
modeli liniowych rozszerzonych o dane i opracowanie dla nich metod weryfikacji. Tak
stawiany problem bylby rozszerzeniem klasy specyfikacji kryterialnych korzystnym z
punktu widzenia zastosowan w cyklu zycia oprogramowania.

Problem czasu i zagadnienia weryfikacji wlasnosci czasu rzeczywistego nie byly w pracy
rozwazane. Rozszerzenie analizy poprawnosci o zagadnienia weryfikacji uwarunkowan
czasowych moze przebiega¢ w jednym z nastepujacych kierunkow:
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e analizy $rednich czaséw wykonania akcji (i ewentualnie odchylen tych wartosci)

e czesciowe] weryfikacji modeli, w ktorych czas wykonania akcji podany jest w postaci
przedziatow.

Ten ostatni kierunek badany byt w pracach [SS 94; SSSS 94; SS 95a, 95b, 97a, 97b].

Mozliwo$¢ uwzglednienia watkow sterowania i dynamicznej kreacji procesow pozwoli
zwickszy¢ obszar zastosowan zaproponowanych metod. Jak juz wspomniano,
reprezentacja odrebnych watkéw sterowania moze by¢ zbidr wektorow rozwigzan.
Modelowanie dynamicznej kreacji proceséw wydaje si¢ istotne ze wzgledu na wzrastajaca
popularnos$¢ obiektowych metod specyfikacii.
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A. Algorytm badania spdjnosci wymagan

Celem przedstawionego tu algorytmu jest badanie spdjnosci modelu poprzez generacje
procesu sekwencyjnego opisujacego jego zachowanie. Oméwmy podstawowe komponenty
danych wystepujace w algorytmie, czyli:

e reprezentacj¢ analizowanego rozwigzania
e stos
e zbidr osiaggnietych standéw modelu

e zbidr akcji modelu osiggalnych w poprawnych ciggach rozwigzan.

A.1 Reprezentacja aktualnie analizowanego rozwigzanie
Zdefiniujmy obiekt opisujacy analizowane rozwigzanie jako:

es = (X, Vext» V»), gdzie

e X —jest pewnym rozwigzaniem,

o INext € VE(x) — jest pewnym podzbiorem zbioru rozwigzan dopuszczalnych w
rozwigzaniu x ,

e y=y(x)—jeststanem modelu ML odpowiadajagcym rozwigzaniu x .

A.2 Stos

W algorytmie do reprezentacji analizowanego ciggu rozwigzan uzywa si¢ stosu
zawierajacego obiekty typu es . Zakladamy, ze zdefiniowane dwie operacje: push
umieszczajgca obiekt es na stosie i pop usuwajaca obiekt ze stosu. Stad pisali bedziemy:
push(Stack, es) oraz es = pop(Stack).

Oznaczmy przez Z(Stack) zbior elementow umieszczonych na stosie (nalezacych do ciagu)
oraz przez top(Stack) ostatni element.

Dalej bedziemy sie postugiwaé nastepujaca notacja: jesli obiekt comp zdefiniowany jest
jako obiekt zlozony (krotka) postaci comp = (t1,..., ti, lx), WOwWczas symbol comp.t;
oznaczal bedzie jego sktadows £ .

Zdefiniyymy predykat isLastStateBranching, ktory przyjmuje warto$¢ prawdy, jesli ciag
kolejnych rozwigzan reprezentowanych przez stos zawiera petle:

isLastState Branching( Stack ) & esyp = top( Stack ) A

des € Z( Stack )\ { esiop } . €5y = eSiop.y

Podobnie, zdefiniuymy predykat isLastStateCovering , ktory przyjmuje wartos¢ prawdy,
jesli ciag kolejnych rozwigzan prowadzi do stanu pokrywajacego:

isLastStateCovering( Stack ) & esyp = top( Stack ) A

des € Z( Stack )\ { eSiop } . €5.) < eSiop.y
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A.3 Zbior osiagnietych stanow modelu

Trzecim obiektem wystepujacym w algorytmie jest zbior osiagnietych (przeanalizowanych)
stanow S modelu ML. Poczatkowo jest on zbiorem pustym; wyznaczane w kolejnych
iteracjach stany y beda do niego dodawane. W przypadku, kiedy zbiér standw osiggalnych
modelu Yr jest skonczony, wowczas po zakonczeniu dziatania algorytmu zachodzi S = Yx ;
W przeciwnym razie zbior S bedzie jedynie pewnym podzbiorem Yx.

A.4 Zbiory wykonanych akcji (przejs¢) modelu

Celem algorytmu jest badanie spojnosci modelu. Dla stwierdzenia czgsciowej spdjnosci,
konieczne jest przechowywanie informacji o akcjach wykonanych w poprawnych ciagach
rozwigzan, czyli ciggach zawierajacych petle lub skonczonych ciaggach, dla ktérych nie
wystgpilo blokowanie. Zbior akcji osiggalnych w poprawnych ciggach rozwigzan
przechowywany jest w postaci wektora xqorr € X przyjmujacego warto$¢é poczatkowa xo.

Poza akcjami osiggalnymi w poprawnych rozwigzaniach zbierane sg informacje o
wykonanych akcjach (niezaleznie od poprawnosci ciggdw, w sktad ktérych wchodzg).
Akumulowane sg one w postaci wektora Xreach € X.

A.5 Opis algorytmu
Dany jest model liniowy ML = (X, Ajx < b, Ag x = 0) oraz rozwigzanie poczatkowe xj .
Faza I (Przygotowawcza)

Wyznaczany jest zbidr przej$¢ elementarnych V' zgodnie z procedurg opisang w
podrozdziale 4.7.2.

Faza II (Wlasciwa wykonania)
1. Podstaw esg.x = xo,
2. Oblicz wartosci esg.y oraz esg. Vnext = Vi( €s0.x )

3. Jesli Vi( eso.x ) = & sprawdz, czy spetnione sa predykaty final( eso.x ) albo
deadlock( esy.x ); zakoncz: STOP.

Umies¢ esy na stosie: push(Stack, esg) 1 dodaj esy.y do zbioru S.
Jesli stos jest pusty — STOP; w przeciwnym przypadku podstaw esop := top( Stack )
Jesli esiop. Vnext = &, wykonaj pop(Stack) 1 przejdz do 5.

NS R

Wybierz dowolne przejscie elementarne v € esiop. Vext 5
podstaw esiop. VNext = €Stop- VNext \ { V }

8. Utworz nowa krotke es 1 podstaw es.x = esqp.x + v ; Oblicz wartosci es.y oraz
es.VNext = Vr( es.x ) oraz postaw Xreach := Xreach T €5.X .

9. Jezeli Vi(esx )= O

a) sprawdz, czy spetniony jest predykat final( es.x ) .
Jesli tak, podstaw: Xcorr 1= Xcorr + €5.x . (Sciezka jest poprawna i jej akcje sa
dodawane do zbioru reprezentowanego przez Xcorr )
W przeciwnym przypadku spetnione jest deadlock( es.x );

b) jezelies.y ¢ S, dodaj es.y do zbioru S ;
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c) przejdz do (5).
10.  Umies¢ es na stosie: push(Stack, es)

11.  Jesli spetniony jest predykat isLastState Branching( Stack ) lub
isLastStateCovering( Stack )

a) podstaw: Xcorr := Xcorr + €5.X 5
b) usun element ze stosu pop( Stack) ;
c) przejdz do (5).

12.  Jesli stan es.y byl juz wczesniej analizowany, czyli es.y € S, usun element ze stosu:
pop( Stack).
W przeciwnym przypadku dodaj es.y do zbioru S.

13.  Przejdz do (5)
Faza III (Analiza rezultatow)
1. Sprawdz, czy x.or zawiera elementy zerowe; jesli tak, raportuj brak spojnosci.

2. Jezeli wystapily rozwigzania prowadzace do stanéw blokowania i wszystkie elementy
Xcorr S3 Niezerowe raportyuj czesciowa spojnose.

3. W przypadku kiedy wszystkie elementy X S8 niezerowe i nie wystapito blokowanie —
raportuj catkowitg spdjnos¢.

Przedstawiony algorytm jest porownywalny z algorytmami badania wlasnosci sieci
Petriego opartymi na konstrukeji drzewa stanéw osiggalnych [Reisg 85; Murata 89].

Pozwala on na stwierdzenie:

e braku blokowania

e bezpieczenstwa (brak stanow pokrywajacych)

e zywotnosci (wszystkie elementy Xre,ch powinny by¢ niezerowe)

Zostal on rozwinigty jako algorytm pomocniczy w stosunku algorytmow badania
poprawnosci wzglednej.
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B. Algorytm weryfikacji dla homomorficznej funkcji
obserwacji

Algorytm weryfikacji dla homomorficznej funkcji obserwacji jest w konstrukcji podobny do
algorytmu badania spojnosci. Jego podstawowe elementy danych to:

e reprezentacja aktualnie analizowanego rozwigzania,

e stos,

e 7bior osiagnigtych standw procesu sprzezonego,

e 7bidr standw modelu weryfikowanego, z ktérych osiggalne sg stany koncowe,

¢ informacje o zbiorach osiggalnych akcji w obu modelach.

B.1 Reprezentacja aktualnie analizowanego rozwigzania
Zdefiniujmy obiekt opisujacy analizowane rozwigzanie jako:
vsh=(X, V/Next» X, ¥, V), gdzie
X jest pewnym rozwigzaniem, x € X,
VNext € Vi( X)) jest pewnym podzbiorem zbioru rozwigzan dopuszczalnych w stanie x ,
x’ jest obrazem rozwigzania x poprzez funkcje obserwacji x* = w( x )
y=y(x) jest stanem modelu ML odpowiadajacym rozwigzaniu x ,

v’ =y(x")jest stanem modelu ML’ odpowiadajacym rozwigzaniu x’ .

B.2 Stos

W algorytmie do reprezentacji analizowanego ciggu rozwigzan uzywa si¢ stosu zawierajgcego
obiekty typu vsh. Podobnie, jak w przypadku algorytmu analizy spdjnosci wymagan
zdefiniowane sa operacje pop, push i top.

Definicje predykatow isLastStateBranching oraz isLastStateCovering odzwierciedlaja
zmieniong posta¢ sktadowych stanu.

isLastState Branching( Stack ) &
vshiop = top( Stack ) A
des € Z( Stack )\ { vshop } . Vsh.y = vshiopy A VSh.y < Vship.y’)

isLastStateCovering( Stack ) <
vshiop = top( Stack ) A

A vsh € Z( Stack )\ { vship } . vsh.y < vship YA vsh.y < vship.y’

Stos w omawianym algorytmie reprezentuje zar6wno cigg rozwigzan modelu
weryfikowanego, jak i kryterialnego. Zdefiniujmy predykat isLastStateDivergent( Stack),
ktéry przyjmuje warto$¢ prawdy, jesli cigg rozwigzan zawiera dywergencje. W tym celu
zatozmy, ze stos zawiera count elementow i jego poszczegdlne elementy sg ponumerowane od
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1 do count. Oznaczmy przez vsh(i) jego i-ty element. Zakladamy, ze
vsh( count ) = top( Stack ).

isLastState Divergent( Stack ) <
vshiop = top( Stack ) A
di<count. (vsh(i).y=eSwp.y Vv Vvsh(i).y < eswp.y)

Vj=i.vsh(i)x =vshgpx’

B.3 Zbior osiagni¢tych stanow procesu sprz¢zonego

Zbidr osiagnigtych stanéw procesu sprzezonego S zawiera pary postaci (v ,)’), gdzie y jest
stanem modelu ML, natomiast y stanem modelu ML’. Zapis elementu )’ jest konieczny,
poniewaz w zaleznosci od $ciezki dojscia do stanu modelu weryfikowanego y , mozemy
obliczy¢ rozne wartosci rozwigzan modelu kryterialnego, a zatem otrzymacé wartosci y° ,
rozniace si¢ zbiorem dopuszczalnych przejsc.

B.4 Zbior stanéow modelu weryfikowanego, z ktorych osiggalne sa
stany koncowe

Ze wzgledu na konieczno$¢ badania sprowadzalnosci do stanu koncowego, stany modelu
weryfikowanego, z ktérych mozliwe jest osiggniecie stanu koncowego gromadzone sg w
zbiorze Yy (poczatkowo pustym). W rzeczywistej implementacji zbiory S i Y obslugiwane sg
przez jedng strukture.

B.S Zbiory osiggalnych akcji

Podobnie, jak dla analizy spdjnosci przechowywane sa informacje o wykonanych akcjach
modelu weryfikowanego ML w postaci Wektorow Xeorr € X 0raz Xpeach € X. Pierwszy z nich
akumuluje informacje o akcjach, ktore byly wykonane w poprawnych ciaggach rozwigzan,
drugi o osiggalnych akcjach.

Dodatkowo (ze wzgledu na warunki poprawnosci catkowitej) zbierane sa informacje o
obserwowalnych akcjach modelu kryterialnego ML’ w postaci wektora xqps” € X* oraz o
akcjach modelu kryterialnego zaobserwowanych w poprawnych ciggach rozwigzan xco” € X’

B.6 Opis algorytmu
Dane sa modele specyfikacji weryfikowanej i kryterialne;j:
ML = (X, x0, Aix <b, Ap x =0)
ML =X, x0", A’ x’<b’, A’ x” =0)
Dana jest liniowa funkcja obserwacji w : X — X okreslona przez macierz L (1t = myi,)

Zaktadamy, ze m(xy) = xo’

Faza I (Przygotowawcza)
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Wyznaczany jest zbior przej$é elementarnych /" modelu ML, zgodnie z procedurg opisang w
podrozdziale 4.7.2.

Analogicznie, wyznaczany jest zbior przej$¢ elementarnych J” modelu ML’.

Faza IT (Wlasciwa wykonania)

1. Podstaw vshy.x = xo,

2. Oblicz wartosci vshy. Viext = Vi( vsho.x ), vshy.y , vsho.x” =n( vsho.x ) oraz vshy.y’ .
Sprawdz, czy vshy.x’ jest dopuszczalnym rozwigzaniem modelu ML’, czyli czy
vsho.y’ 20 .

3. Jesli Ve( vshox )= :

a) sprawdz czy spelniony jest predykaty final( vshy.x) ;
jesli tak, sprawdz czy zachodzi takze final( vsho.x’) ;
w przeciwnym przypadku napotkano blokowanie w pierwszym rozwigzaniu
deadlock( vshy.x);

b) zakoncz: STOP.
4. Umies$¢ vshy na stosie: push(Stack, vshy), dodaj pare (vshy.y , vshy.y”) do zbioru S.

5. Jesli stos jest pusty — STOP;
w przeciwnym przypadku podstaw vshy, = top( Stack ) .

6. Jesli vshiop. Viext = & , wykonaj pop(Stack) 1 przejdz do 5.

7. Wybierz dowolne przejscie elementarne v € vshiop. Vext ;
podstaw vshiop. Vext := V§hiop. Viext \ { V }

8. Utworz nowa krotke vsh 1 podstaw vsh.x = vship.x + v 5
a) oblicz wartosci: vsh.VNext = Vi( vsh.x ), vsh.x’ = n( vsh.x), vsh.y oraz vsh.y’
b) podstaw Xreach = Xreach T VSA.X OTAZ Xobs™ = Xobs  + VSA.X’

9. Jezeli zaobserwowano zmiane wartosci funkeji obserwacji, czyli v’ =

vsh.x’ - vship.x # 0, sprawdz poprawnos$¢ przejscia, czyli czy v’ jest dopuszczalnym
przejsciem réwnolegtym w stanie vsh.y’ (Patrz Def. 4-9).
W przypadku btedu przejdz do (5)

10.  Jezeli Vi(vshx)=J

a) sprawdz, czy spelniony jest predykat final( vsh.x ) .
Jesli tak, to:

1) podstaw: Xeorr = Xcorr + VSA.X O1aZ Xeorr = Xcorr. T VSh.X
ii) dla wszystkich elementow vsh € Z( Stack ) dodaj vsh.y do Yy
W przeciwnym przypadku spelnione jest deadlock( vsh.x );
b) jezeli (vsh.y ,vsh.y’ ) ¢ S, dodaj pare ( vsh.y , vsh.y’ ) do zbioru S ;
c) przejdz do (5).

11.  Umies¢ vsh na stosie: push(Stack, vsh)
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12.

13.

14.

Jesli spetniony jest predykat isLastState Branching( Stack ) lub
isLastStateCovering( Stack ) :

a)

b)

c)
d)

sprawdz, czy zachodzi przypadek dywergencji, czyli czy spetnione jest
isLastStateDivergent( Stack )

podstaw: Xcorr 1= Xcorr + VSA.X OTAZ Xeorr” = Xeorr T VSH.X 5
usun element ze stosu pop( Stack )
przejdz do (5)

Jesli para ( vsh.y , vsh.y’ ) byla juz wezesniej analizowana, czyli ( vsh.y , vsh.y’ ) € S
lub3se S. (s.y=vshyns.y <vshy’),usun element ze stosu pop( Stack ).
W przeciwnym przypadku dodaj pare ( vsh.y , vsh.y’ ) do zbioru S.

Przejdz do (5)

Faza III (Analiza rezultatow)

1.

Poprawno$¢ catkowita jest raportowana w przypadku, kiedy:

a)
b)
c)
d)
e)

specyfikacja weryfikowana jest wolna od blokowania,

wszystkie przejscia sa poprawne
VyelYaVsi,sneSy=siy=5y.-061.) <) VsHy <s.))
nie stwierdzono dywergencji

wszystkie akcje modelu kryterialnego zostaly zaobserwowane w poprawnych
ciggach rozwigzan, czyli wektor x.o,” ma wszystkie sktadowe niezerowe.

Poprawnos¢ czgsciowa jest raportowana, kiedy spetnione sa warunki 1.a,b,c.

Poprawnos$¢ potencjalna jest raportowana w przypadku, kiedy wszystkie akcje modelu
kryterialnego zostaty zaobserwowane w poprawnych ciaggach rozwigzan

Podobnie, jak dla algorytmu badania spojnosci, raportowane sg akcje modelu ML
osiggalne w poprawnych ciggach rozwigzan; jest to informacja dodatkowa

Pozytywny werdykt algorytmu weryfikacji uznawany jest za rozstrzygajacy, jesli nie
napotkano stanéw pokrywajacych dla modelu weryfikowanego oraz nie napotkano
stanow modelu weryfikowanego, z ktorych osiggalne sg stany koncowe i ktorym
odpowiadaja pokrywajace stany modelu kryterialnego.
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C. Algorytm weryfikacji dla nichomomorficznej funkcji
obserwacji

Algorytm weryfikacji dla nichomomorficznej funkcji obserwacji jest w konstrukcji podobny
do algorytmu badania opracowanego dla funkcji liniowej. Podstawowe przetwarzane dane to:

e reprezentacja aktualnie analizowanego rozwigzania,

e stos,

e 7bior osiagnigtych standw procesu sprzezonego,

e 7bidr standw modelu weryfikowanego, z ktérych osiggalne sg stany koncowe,

¢ informacje o zbiorach osiggalnych akcji w obu modelach.

C.1 Reprezentacja aktualnie analizowanego rozwigzania
Zdefiniujmy obiekt opisujacy analizowane rozwigzanie jako:

vsnh = (X, VNext» X", Xre, Y, , R), gdzie

X — jest pewnym rozwigzaniem, x € X,

Mext € Vi(x) — jest pewnym podzbiorem zbioru rozwigzan dopuszczalnych dla
rozwigzania x ;

x’ — jest obrazem rozwigzania X poprzez funkcje obserwaciji x’ =m(x ) ;

Xreven — j€St wektorem reprezentujacym zbior akcji odwrotnie dopuszczalnych; zbior
ten jest funkcja stanu y* modelu ML’ ;

y=y(x)—jest stanem modelu ML odpowiadajacym rozwigzaniu x ;
v’ =y(x")—jest stanem modelu ML’ odpowiadajacym rozwigzaniu x’ ;

R — jest macierzg lokalnej osiggalnosci.

C.2 Stos

W algorytmie do reprezentacji analizowanego ciggu rozwigzan uzywa si¢ stosu zawierajgcego
obiekty typu vsnh . Podobnie, jak w przypadku algorytmoéw analizy spojnosci wymagan i
badania poprawnosci dla homomorficznej funkcji obserwacji zdefiniowane sa operacje pop,
push i top.

Definicje predykatow isLastStateBranching oraz isLastStateCovering odzwierciedlaja
zmieniong posta¢ sktadowych stanu, natomiast predykat isLastStateDivergent pozostaje
praktycznie bez zmian. (Zakladamy, ze stos zawiera count elementow i jego poszczegolne
elementy sa ponumerowane od 1 do count. Przez vsnh(i) oznaczmy jego i-ty element;
spetnione jest vsnh( count ) = top( Stack ). )

isLastState Branching( Stack ) &
vshnhiop = top( Stack ) A

des € Z( Stack )\ { vsnhyp } . vsnh.y = vsnhip.y A vsnh.y’ < vsnhipy’ A
A (vsnh.R = vsnhyp.R v vsnh.R < vsnhp.R )
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isLastStateCovering( Stack ) <
vsnhiop = top( Stack ) A

A vsnh € Z( Stack )\ { vsnhyop } . vsnh.y < vsnhp.y A vsnh.y’ < vsnhip.y’
A (vsnh.R = vsnhiop.R v vsnh.R < vsnhip.R )

isLastState Divergent( Stack ) <
vsnhiop = top( Stack ) A
di<count. (vsnh(i).y=vsnhgp.y )

Vj=i.vsnh(i)x = vsnhpX’

Predykat isDeterministicTrace stuzy do sprawdzenia, czy Sciezka reprezentowana przez stos
jest Sciezka deterministyczng. Uzywany jest on tylko w przypadku, kiedy algorytm shuzy do
,»zgrubnego” sprawdzenia specyfikacji w celu znalezienia akcji modelu kryterialnego, ktore
nie s3 osiggalne w deterministycznych ciagach rozwigzan. W takim przypadku $ciezki
niedeterministyczne sg odcinane.

isDeterministicTrace( Stack ) &
YV i<count.—3j<count.

vsnh(i).y =vsnh(j).y Avsnh( i+l )x —vsnh(i)x # vsnh(j+1 )x—vsnh(j).x

C.3 Zbior osiagni¢tych stanow procesu sprz¢zonego

Zbidr osiggnietych stanow procesu sprz¢zonego S zawiera trojki postaci (y,y’, R), gdzie y
jest stanem modelu ML, y’ stanem modelu ML’, natomiast R macierzg lokalnej osiggalnosci.

W stosunku do algorytmu weryfikacji dla homomorficznej funkcji obserwacji, postac
przechowywanych stanow ulegta rozszerzeniu o sktadnik R .

C.4 Zbior stanow modelu weryfikowanego, z ktorych osiggalne sg
stany koncowe

Ze wzgledu na konieczno$¢ badania sprowadzalnosci do stanu koncowego, stany modelu
weryfikowanego, z ktérych mozliwe jest osiggniecie stanu koncowego gromadzone sg w
zbiorze Yy (poczatkowo pustym). W rzeczywistej implementacji zbiory S i Y obslugiwane sg
przez jedna strukture.

C.5 Zbiory osiggalnych akcji

Analogicznie, jak dla algorytmu badania poprawnosci dla homomorficznej funkeji obserwacji,
zbierane sg informacje o zbiorach osiggalnych i obserwowalnych akcji w obu modelach ML i
ML". Zbiory te dla uproszczenia gromadzone sg w postaci wektorow.

Xeorr € X zbiér akcji modelu weryfikowanego osiagalnych w poprawnych ciggach
rozwigzan
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Xreach € X zbidr wszystkich osiggalnych akcji modelu weryfikowanego

Xeorrn € X°  zbidr akcji modelu kryterialnego obserwowalnych w poprawnych ciggach
rozwigzan

Xobs € X’ zbidr wszystkich akcji obserwowalnych modelu kryterialnego

Pobs € P zbidr obserwowalnych akcji w przestrzeni liniowej obserwacji

C.6 Opis algorytmu
Dane sg modele specyfikacji weryfikowanej i kryterialnej:
ML = (X, xo, A;x <b, Ap x=0)
ML =X, x0", A’ X’ <b’, A’ x* =0)
Dana jest nichomomorficzna funkcja obserwacji
n:X—>X,
ktérej sktadnik liniowy 7y, okreslony jest przez macierz L, natomiast skladnik nieliniowy
Timin OKreslony jest przez macierz M.
Zaktadamy, ze m(xo) = x¢’
Faza I (Przygotowawcza)

Wyznaczany jest zbior przej$¢ elementarnych J” modelu ML, zgodnie z procedura opisang w
(4.7.2)

Wyznaczany jest zbidr przejs¢ elementarnych 7” modelu ML’.

Faza I1 (Wlasciwa wykonania)
1. Podstaw vsnhy.x = xo,

2. Oblicz wartosci vsnhy. VNext = Vi( vsnho.x ), vsnho.y , vsnho.x* =n( vsnho.x ) , vsnhy.y’ ,
vsnhy.Xreven Oraz vsnhy.R. (Poczatkowa macierz lokalnej osiggalnosci obliczana jest
zgodnie z Def. 6-5).

3. Sprawdz, czy vsnhy.x’ jest dopuszczalnym rozwigzaniem modelu ML’, czyli czy
vsnho.y’ 20 .

4. Jesli Ve( vsnhyx )= O :

a) sprawdz czy spetniony jest predykaty final( vsnhy.x ) ;
jesli tak, sprawdz czy zachodzi takze final( vsnhy.x’) ;
w przeciwnym przypadku napotkano blokowanie w pierwszym rozwigzaniu
deadlock( vsnhy.x ),

b) zakoncz: STOP.

5. Umies$¢ vsnhy na stosie: push(Stack, vsnhy), dodaj trojke ( vsnhy.y , vsnhy.y’ , vsnhy.R )
do zbioru S.

6. Jesli stos jest pusty — STOP;
w przeciwnym przypadku podstaw vsnhp, = top( Stack ') .
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10.

11.

12.
13.

14.

Jesli vsnhiop. Vet = & , wykonaj pop(Stack) 1 przejdz do 5.

Wybierz dowolne przejscie elementarne v € vsnhiop. Vaext 5
podstaw vsnhiop. Viext := VSthop. Vext \ { v }

Utworz nowa krotke vsnh 1 podstaw vsnh.x = vsnhipx +v 5
a) oblicz wartosci: vsnh.Vnext = Vi( vsnh.x ), vsnh.x* = n( vsnh.x), vsnh.y , vsnh.y’

b) wyznacz nowa warto$¢ macierzy lokalnej obserwacji:
vsnh.R = lrm( vsnhyp.R , v)

c) jezeli v’ = vsnh.x’ - vsnhyp.x # 0 wyznacz nowy zbidr vsnh.Xeven Na podstawie
zbioru przejs¢ dopuszczalnych modelu ML’ Vi’ (vsnh.y’);
w przeciwnym przypadku podstaw vsnh.Xreven := VSHhiop. Xreven

d) podstaw Xreach = Xreach T VSHA.X O1aZ Xops' = Xobs T VSHA.X’
e) podstaw pobs = Pobs + Tmin( VSrh.X )
SprawdzZ poprawnos¢ przejscia:

a) sprawdz, czy wykonane przejscie jest odwrotnie dopuszczalne, czyli czy
zachodzi v < vsnhiop. Xreven - W przypadku bledu przejdz do (5)

b) Jezeli zaobserwowano zmiang wartosci funkcji obserwacji, czyli
V' = vsnh.x’ - vsnhyp.x # 0:

1) sprawdzZ poprawnos¢ przejscia dla modelu kryterialnego, czyli czy v’
jest dopuszczalnym przej$ciem réwnoleglym w stanie vsnh.y’

ii) sprawdz warunek lokalnej osiagalnosci: v’ = ltrans( vsnhip.R , v')
iii)  w przypadku bledu przejdz do (5)

Jezeli Vi( vsnhx )=

a) sprawdz, czy spelniony jest predykat final( vsnh.x ) . Jesli tak, to:
1) podstaw: Xeorr = Xcorr + VSHAX OTAZ Xeore := Xeorr + VSHAX
ii) dla wszystkich elementow vsnh € Z( Stack ) dodaj vsnh.y do Yy
W przeciwnym przypadku spetnione jest deadlock( vsnh.x );

b) jezeli trojka s =(vsnh.y , vsnh.y, vsnh.R) ¢ S, dodaj s do zbioru S ;

c) przejdz do (5).

Umies$¢ vsnh na stosie: push(Stack, vsnh)

Opcjonalnie: (tylko w przypadku badania deterministycznej zgodnosci)
jesli nie jest spetniony predykat isDeterministicTrace( Stack ), usun element ze stosu
pop( Stack ), przejdz do (5)

Jesli spetniony jest predykat isLastState Branching( Stack ) lub
isLastStateCovering( Stack ) :

a) sprawdz, czy zachodzi przypadek dywergencji, czyli czy spetnione jest
isLastStateDivergent( Stack )

b) podstaw: Xcorr 1= Xcorr + VSHAX OTAZ Xeore := Xeorr + VSHAX
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c) usun element ze stosu pop( Stack )
d) przejdz do (5)
15.  Jesli trojka (vsnh.y , vsnh.y’ , vsnh.R) byla juz wezesniej analizowana, czyli

(vsnh.y ,vsnhy’ ,vsnh.R) € Slub3se S. (s.y=vsnhy ns.y <vsnhy A
s. R = vsnh.R) , usun element ze stosu pop( Stack).

W przeciwnym przypadku dodaj trojke ( vsnh.y , vsnh.y’ , vsnh.R ) do zbioru S.
16.  Przejdzdo (5)
Faza III (Analiza rezultatow)

Analiza rezultatéw podobna jest do algorytmu dla badania poprawnosci dla homomorficznej
funkcji obserwacji. (Patrz podrozdzial B.C.6).

Roéznice dotycza jedynie zaostrzonych warunkow okreslajacych rozstrzygalnosé w przypadku
pozytywnego werdyktu dotyczacego catkowitej lub czgsciowej poprawnosci.

Dodatkowe wymaganie wynika z zatozenia (2) twierdzenia 6-4.

Niech RSUM = D> R .

(y.VR)ES

Pozytywny werdykt jest uwazany za nierozstrzygalny jesli nie jest spelniony nastepujacy
warunek:

Vk.p,, (k)#0.3i €{l,...,n}. RSUM, (i) = O A M (i) # 0



