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RESUMEN

Este trabajo constituye el punto de partida para la verificacién automatica de
sistemas mediante comprobacion de modelos on-the-fly, especificando los requisitos
o propiedades temporales que el sistema debe cumplir con férmulas de una légica
de intervalos, que nos permite razonar a nivel de intervalos de tiempo en lugar de

instantes.

Las logicas temporales de intervalos permiten especificar formalmente los
requisitos o propiedades temporales de sistemas complejos, como son los sistemas
reactivos, en general, y los concurrentes, en particular, en cuyo estudio y andalisis se
centra nuestro interés. La ventaja de este tipo de ldgicas, frente a las légicas
temporales tradicionales, es que permiten establecer de forma sucinta el contexto
temporal en el que ciertos requisitos deben aplicarse, haciendo posible una
especificacion mas concisa y comprensible de las propiedades a verificar,

especialmente de aquéllas mas complejas.

Uno de los objetivos actuales de la comunidad cientifica consiste en intentar
que las técnicas de especificacion formal sean mas faciles de entender para un
grupo cada vez mas amplio de personas que tienen responsabilidad en el proceso de
desarrollo del software. Una posible manera de alcanzar dicho objetivo seria
adoptar un lenguaje de descripcién basado en una légica temporal que soporte una
representacion grafica semanticamente equivalente a la de sus formulas textuales.
Hemos adoptado la légica temporal de intervalos denominada Future Interval Logic
(FIL), ya que esta légica cuenta con una representacién grafica muy natural e
intuitiva, que hace que las especificaciones sean mas faciles de desarrollar y de
comprender, incluso para aquellas personas involucradas en el desarrollo de
software que no tengan una buena formacién matematico-légica. Por tanto,
constituye la base sobre la que se pueden construir herramientas software
amigables para el razonamiento formal acerca de las propiedades temporales de
sistemas complejos (concurrentes y reactivos), que permitan una mas facil
especificacién y verificacion de los mismos y donde el formalismo de especificacién

se integre perfectamente dentro de su interfaz grafica.



X Resumen

La principal contribucién de esta tesis es que, para dicha l6gica, proporciona el
disefio y la implementaciéon de un algoritmo basado en la extensiéon del método
tableau y capaz de operar on-the-fly, esto es, capaz de generar el automata que
expresa la propiedad a comprobar al mismo tiempo que, y guiado por, el autémata
que describe el sistema a verificar. Esto es asi debido a que desde el primer
momento se ha concebido para ser integrado dentro de una herramienta de
comprobacion de modelos on-the-fly. Este es el primer algoritmo conocido de este
tipo para una ldogica de intervalos, estando convencidos de su relevancia, puesto
que durante mucho tiempo se ha considerado que estos métodos no eran aplicables
a las légicas de intervalos. La importancia que, dentro de las técnicas de
verificacién automatica, tiene la comprobacién de modelos on-the-fly se debe a que
en muchos casos ayuda a paliar el problema de la explosién de estados, que ocurre
cuando el espacio de estados del sistema es demasiado grande como para poder
llevar a cabo la verificacién. Para solucionarlo, este método construye el espacio de
estados conforme se va necesitando (construccién on-the-fly), a medida que se
realiza la verificacién, por lo que sélo debe construir la parte que va explorando.
Asi, a menudo es posible obtener una respuesta del algoritmo sin necesidad de

construir completamente el espacio de estados del correspondiente automata.

En la tesis se demuestra que el autdmata construido por el algoritmo para una especificacién
expresada en FIL acepta exactamente las mismas secuencias de palabras infinitas que son
modelos de dicha especificacion. Por ultimo, se compara nuestra herramienta con otra de
caracteristicas similares, pero cuyo formalismo de especificacién es una ldgica temporal
tradicional, la LTL (Linear Temporal Logic), mostrandose que los autdmatas producidos por
ambas para formulas equivalentes son de una complejidad similar, aunque los derivados con
nuestro algoritmo salen ligeramente favorecidos en la mayoria de los casos analizados.



INDICE DE CONTENIDOS

CAPITULO 1: INTRODUCCION .....ooiuiiiiiriiiineeeieesesesise et ssesens 1
1.1. MOTIVACION Y JUSTIFICACION DEL TRABAJO DESARROLLADO .......ccevvveerireennene. 3

1.2, OBUIETIVOS ..veuiitiiteiesietesteee et seesesteste et stestesesteste e s sesteteseste st eneabesbeeasesseneenennes 7

1.3. ESTRUCTURA DE ESTA MEMORIA DE TESIS...cciuttiiiiriiiaieesireenieesieeesieesineeneessseeees 8
CAPITULO 2: EL MARCO LOGICO ..ottt sesenes 13
2.1. DESCRIPCION GENERAL DE LA LOGICA UTILIZADA .....ooiiiiaiieiieeeiee e 15

2.2. INTRODUCCION AL LENGUAJE GRAFICO DE ESPECIFICACION GIL .......cccovennee. 15

2.3. ESPECIFICACION DE PROPIEDADES EN GIL ....oooiiiiiiiiciiee e 20
2.3.1. Refinamiento, abstraccion y composicion de especificaciones............... 20
2.3.2.Ejemplos de especificaciones en GIL .........cccocereriiiiieninin e 21
2.3.3.Comparacion CoN 1a LTL .....cccooieiiiie e 23

2.4. FIL cOMO BASE FORMAL DE GIL ...ooiiiiiiiiciei e 25
2.4, L. SINEAXIS .ottt b e bbbt 25
2.4.2.Semantica iNformal ............ccoviiiii 27

2.4.3. Formalizacion del concepto de modelo ........cccevveieiieviecc e, 30
2.4.4.SeMANLICA FOrMAL .....cc.oiieiiciccee s 31

2.4.5. Equivalencia entre las representaciones de GIL Y FIL .........ccccoeeveiiennne 34

2.5. DESCRIPCION DE LOS PRINCIPALES TERMINOS LOGICOS EMPLEADOS................. 36
CAPITULO 3: TECNICAS AUTOMATIZADAS DE VERIFICACION................ 39
3.1. INTRODUCCION A LA VERIFICACION AUTOMATIZADA ......oomiieriiiaiienineaieesineeens 41

3.2. DEMOSTRACION DE TEOREMAS ....c.veueatiienieneatesteneasesseseesessesseseesessesessessessessesens 43
3.2.1.Fortalezas de la demostracion de teoremas...........ccoouerereresenesieseerennens 44
3.2.2.Debilidades de la demostracion de teoremas...........ccocvevveverenenenenennnns 45

3.3. COMPROBACION DE MODELOS......ccutteitttautieateeaeeesieeaseessneaseessnsasessssesssesssnsannes 47
3.3.1.Enfoque lineal frente a enfoque ramificado...........cccccevvevviinniesiciiienns 48

3.3.2.El problema de la explosion de estados ..........ccccvevevererenenesieienieienns 49

Xi



xii indice de Contenidos
3.3.3. Fortalezas de la comprobacion de modelos .........ccevvveveieevveieiieiienns 51
3.3.4.Debilidades de la comprobacion de modelos............cccccevveiviiiiiciienn, 52

3.4. REALIZACION DE PRUEBAS ......coittiittieitieattesteeateesieeasessseesseesiesssessssessesssnesnes o4
3.4.1.Fortalezas de la realizacidn de pruebas...........cccccveveiviiviiccciecic e, 57
3.4.2.Debilidades de la realizacion de pruebas............cccoevveieneinineinennene 57

3.5. COMBINACION DE METODOS FORMALES .....c.uviitieiieeaiiesineaneesinesreessnessseesnneenes 58

CAPITULO 4: VERIFICACION BASADA EN AUTOMATAS .....oocnvinrinriniieens 65

4.1. MODELADO DE PROCESOS ......uviiutieieeasreasseeasseesseessneessesssneassessnnssssesssnesnsesssneennes 67
4.1.1.Representacion de los procesos mediante automatas de Bichi ............... 67
4.1.2.Composicion consistente de ProCESOS.........cveieerveereeieereeieseesie e seenas 69

4.2. CONSTRUCCION DE AUTOMATAS A PARTIR DE ESPECIFICACIONES FIL .............. 71
4.2.1. Descripcidn general de la estrategia de construccion ............cccocvevuvennne. 72
4.2.2.Reduccidn de las formulas de intervalo...........ccoovveveiencvccc e 75

4.3. VERIFICACION MEDIANTE COMPROBACION DE MODELOS .....ccovieiienireaieesineenees 78
4.3.1.Esquema con 10S pasos a realizar...........ccocevieienenenenine e 79
4.3.2.Comprobacidn del no vacio de un autdmata............cccccevveveeiveseesinenene. 80
4.3.3.Comprobacion de modelos on-the-fly ... 82

4.4. COMPROBACION DE ESPECIFICACIONES FIL ...ccvviiiiiiieec e 85
4.4.1. Satisfacibilidad de una especificacion ...........c.coevvveriiiiieiic i 85
4.4.2.Validez de una especifiCacion..........cccccceviveveiieiieie e 86

CAPITULO 5: GENERACION AUTOMATICA DEL AUTOMATA DE

5.1.

PROPIEDAD ..ottt 89
TRADUCCION DE FORMULAS FIL A AUTOMATAS DE BUCHI .....ccvviiiiiiiiiiiecie, 91
5.1.1. Tipos de formulas que distingue el algoritmo...........ccccccevvvevveieiicieennne 92
5.1.2. EStructura de UN NOGO .......ceovueiieieeiesiese e s 98
5.1.3. Algoritmo de construccidn del grafo ..........ccccoevveveiccii e, 99
5.1.4.Reglas de eXPanSiON.........ccccuierriieieieiese et 103

5.1.4.1. Paraformulas proposicionales............ccccevvervivieiieeresieesnennnns 104
5.1.4.2. Para formulas de intervalo...........cccoevveveveneicicse e 105

5.1.4.3. Tablas con ejemplos de como se expanden ciertas formulas
de INEENVAIO ..o 117



indice de Contenidos xiii

5.1.5.Ejemplo de ejecucion del algoritmo de construccion del grafo............. 125
5.1.6. Transformacion del grafo en un automata de BUchi.............cccoveeveennen. 128
5.1.6.1. Formulas de eventualidad como clave para hallar los
estados de aceptaCion..........ccccvvevveieere e 135
5.1.6.2. Establecimiento de los conjuntos o condiciones de
(001 0] 7= (o1 0] 0 FS SRR 137
5.1.6.3. Determinacion de los estados de aceptacion...........c.cccceeveuenee. 139
5.1.6.4. Transformacion del autémata de Buichi generalizado en uno
CIASICO ... 145
5.2. DEMOSTRACION DE CORRECCION DEL ALGORITMO DE TRADUCCION............... 147
CAPITULO 6: DISENO E IMPLEMENTACION DE LA HERRAMIENTA .....153
6.1. ESTRUCTURA GENERAL DE LA IMPLEMENTACION .....ccoiiieiieiiieniee e siee e 155
6.1.1. Diagramas de clases €N UML ... 156
6.2. INTERFAZ DE FBT ..ot 159
6.2.1. Sintaxis de las formulas de entrada...........cccccevvevverereresesieseeeeeenen, 159
6.2.2. Sintaxis de la salida generada ...........ccoceevveviiiieiieie s 162
6.2.3. Visualizacion gréafica de los autdmatas generados...........ccceeeverevrinnnns 163
6.3. RESULTADOS EXPERIMENTALES .....cciuiietreaitiesteesieeesieesineesseesneesseesneesneesnneenns 166
6.4. COMPARATIVAENTRE LBT Y FBT ...cviiiiiiiiiee e 170
6.4.1. En cuanto a sus disefios e implementaciones............cccccveveeveieeiieennenn, 171
6.4.2.En 10s resultados obtenidos...........cevveieiieiienie e 174
CAPITULO 7: CONCLUSIONES ..ottt ettt en s 183
7.1. TRABAJOS RELACIONADOS ....ccutiieiutieasiteeasireeasteeessseesseeessseesssseessssesssssessnseeens 185
7.1.1. Formalismos para razonamiento temporal.............ccccccevvveviveieiieceenen, 185
7.1.2.Generacion de automatas a partir de formulas l6gicas y su aplicacion
a distintas técnicas de Verificacion...........cccccuvvveveiene s 189
7.1.3. Formalismos con representacion Visual ...........c.ccocooevienenninicneninnnnns 194

7.2. CONCLUSIONES Y PRINCIPALES APORTACIONES DEL TRABAJO
DESARROLLADO ....eieeie ettt et e e et e e e ettt e et e e e e e e e e e e e e e e e e e aaaens 199

7.3. ORIENTACION FUTURA DEL TRABAUJO ...utiieieeeetitiisieeeesseessssssssessseessssnnnseeeeeses 202



Xiv indice de Contenidos

APENDICE A: GLOSARIO DE TERMINOS Y ACRONIMOS.......cccvvvvevennn. 207

APENDICE B: EXTENDIENDO LA LOGICA CON NUEVOS
OPERADORES: BUSQUEDAS E INTERVALOS FUERTES..213

APENDICE C: DOCUMENTACION DEL CODIGO FUENTE DE FBT ......... 217

REFERENCIAS BIBLIOGRAFICAS ........ooooviieieteeeeeeeesese e, 263



LISTA DE DEFINICIONES

Definicién 2.1:

Definicion 2.2:
Definicion 2.3:
Definicion 2.4:
Definicion 2.5:
Definicion 2.6:
Definicion 2.7:
Definicion 2.8:

Definicién 2.9:

Definicion 4.1:
Definicion 4.2:
Definicion 4.3:
Definicion 4.4:
Definicion 4.5:
Definicion 4.6:
Definicion 4.7:
Definicion 4.8:

Definicién 4.9:

Definicién 4.10:

Definicion 5.1:
Definicion 5.2:
Definicion 5.3:
Definicion 5.4:
Definicién 5.5:
Definicion 5.6:
Definicién 5.7:
Definicioén 5.8:

Definicién 5.9:

XV

Sintaxis de FIL......ccooiiiiiiiii e 25
Férmula puramente proposicional y férmula de intervalo ......... 26
MOAEL0. ...t 30
Funcion basqueda ..........cccoooeiiiviiiiiie 32
Funcion subcontexto .......cocueeeiiiiiniiiiiiiiiniceceeeee e 32
Semantica de FIL ... 33
Satisfacibilidad de una férmula .........cccoviiiiniiiiniiiinie, 33
Validez de una formula.........cccoooiiiiiiiiiiii 34
Satisfacibilidad de un conjunto de formulas..................coooeee. 34
Automata de BUChI ......cooviiiiiiiiiiiiiii 67
Ejecuciéon de un automata de Blchi........oeeeeeeeciiiiiieiieeiiiniine, 68
Ejecucién de aceptacién en un automata de Biichi ..................... 68
Composicion paralela de trazas.........cccccceeeeeiiiiiiiiiiiiinnnnnnnnn.. 69
ComPOSICION A€ PLOCESOS ..uuuunneeeeiiririiiiieeeeeeeeeeriieeeeeeeeeerreriiaaeeeeans 70
Consistencia de un estado de un pProceso........ccceeeeeeeeerrvvvvvennnnn... 71
Consistencia de un estado global ........cccoeeeeeeeiieiiieeiienn. 71
Composicion consistente de trazas.........ccccovveeveeeeeieeeeieeeiriieeennnn. 71
Conjunto reductor de una férmula de intervalo............cc.oee...... 76
Relacion de reducCion.........cceevvveeiiieeeiiiciiiieeieceeeeeee e 76
Férmula proposicional ..............cccccoviiii 93
Férmula puramente proposicional (FPP) .................................... 93
Constante 10GICa .........ovvvviiieeeeieeeeeeieee e 94
Lteral oo 94
Férmula proposicional mixta (FPM) ........ocovveeeiiiiiiiiiieeeeeeeeeeens 94
Formula de intervalo ......ccocceeeiiiiiiiiiiiiiciiiccecceeeeeee 94
Modalidad de intervalo actual (MIA) ....ccoooveeeeeeeiieeiieeeeeeeeeeeeeeennn. 95
Intervalo mas externo de una férmula de intervalo.................... 95
Férmula de intervalo no actual (FINA) ..........ccccovvviiiiiiiiiiiiinnnn, 95



Xvi

Definicion 5.10:
Definicion 5.11:
Definicion 5.12:
Definicion 5.13:
Definicion 5.14:
Definicién 5.15:
Definicién 5.16:
Definicion 5.17:
Definicion 5.18:
Definicion 5.19:
Definicion 5.20:
Definicion 5.21:
Definicion 5.22:
Definicion 5.23:
Definicion 5.24:
Definicion 5.25:
Definicion 5.26:
Definicion 5.27:
Definicion 5.28:

Definicion 5.29:
Definiciéon 5.30:

Lista de Definiciones

Férmula de intervalo actual (FIA) ........cooovvvieeeiiiiiiiiieeeeeeen, 95
Formula de eventualidad (FE) .....cccocoooiiiiiiieiiiiieeeeeeeee, 96
Secuencia de modalidades de intervalo actuales (SMIA)............ 96
Prefijo de una FIA ... 96
FPP anidada a una SMIA............cooiiiiiiiiiieee e 96
FPM anidada a una SMIA........cccocoiiiiiiiiiiii e 97
FINA anidada a una SMIA.........cccoiiiiiiiiiiie e 97
Estructura absoluta de una férmula de intervalo....................... 97
Numero de intervalos negados de una férmula de intervalo...... 97
Férmula Fallo de Bisqueda (FFB) anidada a una SMIA............ 97
FE anidada a una SMIA ........ccccoeeiiiiiiiiiiiiieee e 98
Forma normal de una FFB anidada a una SMIA...................... 113
Forma normal de una FE anidada a una SMIA........................ 113
Autémata de Biichi etiquetado........cccceeeeeiieiiin 129
Ejecucién de un automata de Biichi etiquetado......................... 130
No determinismo de un autémata de Biichi etiquetado............ 130
Automata de Biichi etiquetado compacto ........ccceeeeeeeiiiiiivvnnnnn... 131
Ejecucién de un autémata de Biichi etiquetado compacto........ 131
No determinismo de un autémata de Biichi etiquetado

(0] 10} 0 F: Y o3 70 NS 131
Autémata de Biichi generalizado ...............cccc 134
Ejecucion de aceptacién sobre un autémata de Biichi

ENETALIZAAO ..vvveeiiiiiiiiiiiei e e 134



LISTA DE EJEMPLOS

Ejemplo 2.1:
Ejemplo 2.2:
Ejemplo 2.3:
Ejemplo 2.4:

Ejemplo 4.1:

Ejemplo 4.2:
Ejemplo 4.3:

Ejemplo 5.1:

Ejemplo 5.2:
Ejemplo 5.3:

Ejemplo 5.4:

Ejemplo 5.5:
Ejemplo 5.6:

Ejemplo 5.7:

Ejemplo 5.8:

Ejemplo 5.9:

Ejemplo 5.10:

Ejemplo 5.11:

Ejemplo 5.12:
Ejemplo 5.13:

Especificaciones de algunas propiedades temporales en GIL....... 21
Especificacién de un sistema usando las légicas GIL y LTL......... 23
Férmula puramente proposicional y férmula de intervalo ........... 26
Interpretaciones semanticas de algunas féormulas FIL................. 29

Condiciones a comprobar por el autémata correspondiente a

UNA FOrmula FIL ccoooeeeiiii et aees 73
Introduccion a la reduccion de formulas......ooeeeeeeeeeeeeeeeeiieeeeeennnnn.. 75
Reduccién de una férmula de intervalo......ocoeeeeveeeeeeeciiieiiieeie, 77

Actuacién del algoritmo cuando un reducto es la constante
LOGICA T oottt aaaeaaaabaeaabaasbassaaesbaaraaeararranne 109

Actuaciéon del algoritmo cuando un reducto es del tipo JF ........ 109

Actuacién del algoritmo cuando un reducto es del tipo 4T,

donde [ I T] €8 IMPAT c...c.oveveeieiieeeeeeeeeeeeeeeeeeee e, 110
Actualizacién del nodo actual con la negacion de todos los

TEAUCTOTES A€ ..evvvvviiiiiiiiiiiiiiiiiiiiitiiitiiierieeetaeareeeaeeseeaesenenennnennnnnnnnnnes 110
Ultima accién del algoritmo cuando 7 es una FINA.................... 111

Ultima accién del algoritmo cuando 7 es una FPP anidada a

UNA SMIA .o e e e e 112
Ultima accién del algoritmo cuando n es una FFB anidada a
UNA SMIA ..o e e e e 113

Ultima accién del algoritmo cuando 7 es una FE anidada a
una SMIA .. 114

Ultima accién del algoritmo cuando 7 tiene una FINA no
negada anidada a una SMIA ............oovvvvvieiiiieeieeeeeeieeeeeeeeeeaanans 116

Ultima accién del algoritmo cuando n tiene una FINA negada
anidada a una SMIA ..........ccociiiiiiiiieee e 116

Ejecucion del algoritmo de construccion del grafo para
D= C]I D)F=0C uretiiiiieeeeeeeeee et e 126

Interpretacién de las etiquetas de los nodos del grafo generado 133

Obtencién de las condiciones de aceptacion para
D= 2 ) F e 138

vii



xviii

Ejemplo 5.14:

Ejemplo 5.15:

Ejemplo 5.16:

Ejemplo 5.17:
Ejemplo 5.18:

Ejemplo 5.19:

Ejemplo 6.1:
Ejemplo 6.2:

Ejemplo 6.3:

Ejemplo 6.4:

Ejemplo 6.5:

Ejemplo 6.6:

Ejemplo 6.7:

Ejemplo 6.8:

Lista de Ejemplos

Obtencién de los conjuntos de aceptacion para ¢ =—[—>p0|—)F

V [ =2PL, P2 | —3)F ettt ———————————— 139
Determinacién de los estados de aceptacion para ¢ =
[ L o) F e 140
Determinacion de los estados de aceptacion para
@ ==[2P0 | 2)F Vv o[ PL, P2 )F ceiiiieieeeeeeeeiiieeeeeeeee e 140
Autémata con ningtn estado de aceptacion.......ccceeeeveeeeeeeeeeeennnnn. 141

Autémata con conjuntos de aceptacién, pero sin estados de
ACEPLACIONL .evvvueeeeeeeeieeiieeee e e e et ee e e e e e e e e et e e e eeaeeeeateaeeeeeeeeeees 143

Conversién de un autéomata de Biichi generalizado en un

autémata de Blichl (SImMple) ......ooveeeeeiiiiiiiiiieeee e 146
Salida generada por FBT para la formula !GpO......................... 162

Representacién grafica de la salida generada por FBT para la
formula TGP0 .....uuviiiiiiiieeeecee e e 165

Comparacion de las reglas de expansion aplicadas por LBT y
FBT para la formula FPL......ccccoeiiiiiiiiiieieeeeeeeeeeee e 173

Comparacion de resultados obtenidos por LBT y FBT para la
fOrmula FPL ..o 175

Comparacion de resultados obtenidos por LBT y FBT para la
fOrmuUla U PL P2 .eeeeieiiiiiiiiiiiiiiiiieiieieveeeieeevaeeveervreareeeeeessseasaeerraeaaaae 176

Comparacion de resultados obtenidos por LBT y FBT para la
formula & FPO FPL...ooiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiieiieeeeveeiieeeveeereeeveeeereeeeeeeraeeaeees 177

Comparacion de resultados obtenidos por LBT y FBT para la
formula 1€ FFPL FPL cooovviiiiiiiiieiiiiiieeeieeeeeeeeeeveeee v aeevvanaaaees 179

Comparacion de resultados obtenidos por LBT y FBT para la
formula [PO PL P2 > F oo 180



LISTA DE FIGURAS

Figura 1.1.

Figura 3.1.

Figura 3.2.

Figura 3.3.

Figura 4.1.

Figura 4.2.
Figura 4.3.

Figura 5.1.

Figura 5.2.
Figura 5.3.
Figura 5.4.

Figura 5.5.
Figura 5.6.
Figura 5.7.

Figura 5.8.
Figura 5.9.

Figura 5.10.

Xi

Dependencias entre las distintas unidades que componen la
MEMOYia de tESIS ..iiiiiiiiiiiiiiiieiieeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeee et 11

Enfoque que combina la realizacion de pruebas con la
comprobacion de MOAElOS ...........evvvvrvrrrvrrrrerererieiiirreiee i ————————— 59
Enfoque que combina la verificacion deductiva con la
comprobacion de MOdelos .........ucveeieeiiiiiiiiiiiieeeeeeeeeree e 60
Estrategia de la comprobacion de caja Nnegra ......cc.cceeeevvvvvrveeeeeeeennnnns 62

Autématas de Bichi relacionados con la féormula [—a|—b)0c:
(A) Comprueba la imposibilidad de construir el intervalo
[-al—b). (B) Verifica que el contexto [—a|—b) se puede
construir y que c se satisface dentro del mismo. (C) Su lenguaje
es la union del de los dos anteriores ..........cccceeeevvvvreeeeeeeeeeicirieeeeennn. 74

Reducciones para la formula f=[—=a|—>b)0C.....cvvvverreererrrrrrrrrrrnnnnnnn, 78

(a) El programa P cumple la especificacion ¢; (b) El programa P
viola 1a eSpecificacion @.........cceeeieiieeeiiiiiiiiieee e 80

Funcién que construye el grafo del autémata de Bichi

equivalente a una formula FIL ..., 100
Proceso de expansién de los nodos del grafo................................... 102
Proceso de reduccion de una férmula de intervalo 7...........ceeeeen.ne. 108
Nodos que procesa el algoritmo para ¢ = —[—>c|—>)F = Oc,

siguiendo la estrategia de BPP.........cccooooiiiiiiiiiiiiiiiiicieeeeee 127
Grafo generado por el algoritmo para ¢ = —[—c|—>)F=0c............... 128
Funcién que calcula los conjuntos o condiciones de aceptacion....... 137

Estructura donde se almacena un conjunto o condicién de

o TeT<y ] =T 16 ) o WU 138

Unico conjunto de aceptacion para @ = —[—>¢| )F .cccoevverrvveeeeeeenn. 139

Conjuntos de aceptacion para ¢ = —[>p0|—>)F v

] B 03 B o 12 I PSPPIt 139

Automata de Bilchi generalizado para ¢ = —[->p0|—>)F v

[P L, P2 —D)F ettt ———————————— 141
X



XX

Figura 5.11.

Figura 5.12.

Figura 5.13.

Figura 5.14.
Figura 5.15.

Figura 6.1.

Figura 6.2.

Figura 6.3.

Figura 6.4.

Figura 6.5.
Figura 6.6.
Figura 6.7.

Figura 6.8.

Figura 6.9.
Figura 6.10.

Figura 6.11.

Figura 6.12.

Figura 6.13.

Figura 6.14.

Figura 7.1.

Lista de Figuras

Contenido de los mnodos y mapa de aceptaciéon para
@ ==[2P0| 2)F Vv —[PL, P2 )F et 142

Automata de Biichi generalizado que FBT produce para ¢ =
[P0, PL ] D) F ittt r b aa b ar—raa——————————— 143

Contenido de los nodos del autéomata de Biichi generado para ¢=
[P0, PL ] D) F ettt a b aaaara b ———————— 143

Grafo generado por FBT para ¢ = -[—>pl,—»p2|—>pl)p0................ 144

Contenido de los nodos y estados de aceptaciéon para ¢ =
A[PL, P2 DPLIPO oo ————————— 144

Diagrama de clases UML: Estructura de las distintas clases de

formulas FIL........ccooviiiiiiieeeee e 157
Estructura en UML del grafo generado a partir de una férmula
FIL e, 158
Sintaxis de las férmulas que FBT acepta (I): Férmulas maés
30001 0] (=Y ETUTRN 160
Sintaxis de las férmulas que FBT acepta (II): Foérmulas
173 00) 001 =1 L= TR 161
Sintaxis de la salida que FBT genera ...................cccocel. 163
Salida textual que FBT genera para la formula 1GpO.................... 164
Resultado de ejecutar el filtro para la salida generada por FBT
para la formula VTGP0 ......coovviiiiiiiiiiiiiiiiieiiieeeeeeeeeeeeeee e 165
Ventana que muestra graficamente el autémata de Biichi
generalizado para TGP0 ...........ccciiii 166
Autémata de Biichi generalizado para la formula 1GpO................. 166

Autématas de Bilichi generados para la formula Fpl por: (a)

LBT; (D) FBT ..ot 176
Autématas de Biichi generados para la férmula U pl p2 por: (a)
LBT; (D) FBT ..ottt e e 177
Autématas de Biichi generados para la formula & FpO Fpl por:
(@) LBT; (D) FBT ..ottt et e 178
Autématas de Bichi generados para la férmula e FFpl Fpl
por: (a) LBT; (B) FBT ... 179
Autématas de Biichi generados para la formula [pO pl [p2 > F
por: (a) LBT; (b) FBT ....ooooovriiiiiiieeeeeeteeee e 181
Entradas al comprobador de modelos on-the-fly de MARIA.............. 204



LISTA DE TABLAS

Tabla 2.1.

Tabla 5.1.

Tabla 5.2.
Tabla 5.3.
Tabla 5.4.

Tabla 5.5.

Tabla 5.6.

Tabla 5.7.

Tabla 6.1.

Tabla 6.2.

Tabla 6.3.

XXi

Representacion en FIL de las férmulas graficas mostradas (en
GIL) en este capitulo......ccooeviieiiiiiiiiiiiiiiieeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeeee e 35

Reglas tableau para formulas cuyo operador principal pertenece a

la Légica Proposicional..............eeevvvvevvevreeerreeeieeereeesseesenssssesrssssssnnnnnnn, 104
Reglas de expansién para las FPMs anidadas a una SMIA............... 105
Reglas de expansién para los distintos tipos de FINASs ..........covvvvee. 119
Reglas de expansién para algunos tipos de FPPs anidadas a una

SMIA (esUna FPP) .o 120
Reglas de expansién para algunos tipos de FFBs y FEs anidadas a

UNA SMIA .. e e e e e e e e e e 123
Reglas de expansion para algunos tipos de FINAs anidadas a una

3LV 1 U PPPURRR 124
Contenido de GraphNodes para ¢ = —[—>¢| —>)F=0C...ccccovvvrrrereeercnnns 128

Resultados experimentales obtenidos con FBT para algunas
formulas FILi.......c.ovviiiiiiiieeee e e 168

Relacion existente entre los operadores de la LTL con respecto a la
JoLeTex=Y i o) o KRR 171

Reglas de expansion que LBT y FBT aplican para la férmula Fpl... 173






"l'l'-"'l-F"{..-'-"

e INﬁ{DDUCCION

CONTENIDO

1.1. MOTIVACION Y JUSTIFICACION DEL TRABAJO DESARROLLADO .....ccvvvueeeeeeeeeeeeennnnns 3
1.2, OBIETIVOS ettt et ettt e e e e e e e ettt eeeeeeeeeeeeata e s seeeeeeeees s e sseeeaseeessannnsseeeereeennnnnnn 7
1.3. ESTRUCTURA DE ESTA MEMORIA DE TESIS ..teevttuueiieeeeeeeeesiaesseeesseeessnnassessssssessnnnns 8




2 Capitulo 1: Introduccion

RESUMEN Y ORGANIZACION

Este primer capitulo sirve de introduccién al resto de la memoria de esta tesis,
pretendiendo dar una visiéon general de lo que se expondra de manera detallada
a lo largo de la misma. Asi, en la primera seccién se presenta la motivaciéon que
tuvimos para emprender esta linea de investigacién, asi como una justificacion
del porqué del trabajo desarrollado. En la segunda seccién se recogen de forma
clara los objetivos que se pretenden alcanzar con esta tesis, desde los mas
generales hasta los mas especificos. Finalmente, la tercera seccién muestra cémo
se ha organizado esta memoria, describiendo brevemente el contenido de cada

uno de los restantes capitulos y de los apéndices que la conforman.
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1.1. Motivacion y justificacion del trabajo
desarrollado

Gran parte de los sistemas que se disenan y desarrollan en la actualidad, tanto a
nivel de hardware como de software, son concurrentes y reactivos. Un sistema
concurrente se caracteriza porque puede haber muchas acciones ocurriendo en él
simultaneamente. Un sistema reactivo puede definirse como aquél que se ejecuta
infinitamente y que reacciona ante cualquier estimulo (evento, suceso, accién o
como quiera denominarse) que se produzca en su entorno, manteniendo una
Interacciéon continua con él. De este modo, se diferencian claramente de los
sistemas funcionales, cuyo comportamiento se describe sélo en base a la
transformacion que aplican a los datos de entrada para producir los resultados o
datos de salida, en un sentido puramente estatico, o sea, sin requerir que se
relacionen las entradas y salidas con el tiempo en que éstas se producen. Por el
contrario, los sistemas reactivos tienen como resultado secuencias complejas de
eventos, en las que por regla general existen restricciones temporales explicitas.
Bajo la denominaciéon de sistemas concurrentes y reactivos se engloban muchas
aplicaciones complejas del mundo real, que estan entre las mas dificiles de disenar
y desarrollar, algunas de las cuales se encuentran, por ejemplo, dentro de los
siguientes tipos de sistemas: sistemas operativos, protocolos de comunicaciones,
sistemas de control de procesos, sistemas empotrados y ciertos circuitos

electronicos, entre otros.

Dentro de los sistemas reactivos, nuestro interés se centra fundamentalmente
en los sistemas software concurrentes. El razonamiento con este tipo de sistemas es
considerablemente mas dificil que el razonamiento con los sistemas secuenciales.
Asi, un razonamiento informal sobre un sistema concurrente, que a primera vista
parece convincente, a menudo resulta ser invalido en un analisis mas detenido.
Ademas, el diseniador de este tipo de sistemas, debido a la naturaleza asincrona de
los mismos, puede facilmente no considerar todas los posibles entremezclamientos
de eventos. Consecuentemente, el uso de métodos formales es esencial para el
analisis y el establecimiento de la correcciéon de los sistemas concurrentes y
reactivos, especialmente en aquellas aplicaciones en las que la seguridad es critica,
como por ejemplo: el software de control de una central nuclear, de un cohete
espacial o de un avién, donde un pequerio error en su especificacién y disefio puede

poner en peligro bastantes vidas humanas.



4 Capitulo 1: Introduccion

Varios estudios han mostrado que los errores en las especificaciones son los mas
frecuentes en el desarrollo del software y los mas caros de corregir [Boehm81]
[Fairle85]. Los métodos formales ayudan a reducir significativamente el nimero de
errores en las especificaciones, ya que eliminan la imprecisiéon y la ambigiiedad y
reducen la incompletitud y la inconsistencia. Ademas, y a diferencia de lo que ocurre
con las especificaciones informales, tales como las descripciones en lenguaje natural,
si los requisitos de un sistema se expresan en un lenguaje formal, se les puede aplicar

un andlisis formal, que puede ser de distinto tipo, seguin interese:

o Comprobacién de completitud y consistencia, que permite detectar posibles
errores en las especificaciones ejecutando un analisis estatico, es decir,

usando para ello sélo informaciéon sintactica.

e Validacion, que es soportada mediante simulacién conducida por las
especificaciones. Asi, al ejecutar una serie de simulaciones (cada una de las
cuales representa una posible ejecucion del sistema), el usuario puede
determinar si el comportamiento del sistema representado por las
especificaciones es consistente con su intencién. En general, se puede decir
que la simulacién es a la especificacidon lo que la prueba es al software.
Debido a que sdélo se realiza un camino en cada ejecucién del simulador, éste
sélo puede mostrar la presencia de errores y no la ausencia de éstos. A pesar
de esta limitacién, los simuladores han probado su valor, puesto que
proporcionan un camino de ejecucién, en el que el comportamiento

inesperado es rapidamente identificado.

o Verificacion formal, que comprueba o determina la validez de las
especificaciones (sobre todas las ejecuciones posibles) para propiedades

criticas de la aplicacion.

La sociedad actual demanda continuamente un incremento en la complejidad
de los sistemas automatizados (muchos de ellos, utilizados por todos nosotros
diariamente). Consecuentemente, los métodos industriales mas tradicionales, como
los de simulacién y prueba, son ahora poco practicos para eliminar completamente
los errores de esta clase de sistemas. Téngase en cuenta que para muchos de estos
sistemas (concurrentes y reactivos) el nimero de pruebas posibles a realizar seria
infinito. Como es sabido, uno de los principales objetivos de la ingenieria del software
consiste en encontrar los errores en el disefio de una aplicacién en fases tempranas

de su desarrollo (ciclo de vida). Los métodos mencionados, al confiar en la prueba
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“exhaustiva”, claramente fracasan en este empefio. Estos métodos podrian no
encontrar un error hasta que el sistema estuviera completamente instalado y
funcionando. Un error que se detecta tarde puede conllevar el redisefio y/o
implementacién de muchas partes del cbédigo para corregirlo, implicando un
Iincremento considerable tanto en el tiempo como el coste necesario para su

desarrollo.

Por lo tanto, nuestro trabajo ira encaminado hacia la especificacién y
verificacion formal de los sistemas concurrentes y reactivos. Para el desarrollo de
este tipo de sistemas se ha demostrado que el ciclo de vida en espiral, que permite un
refinamiento sucesivo hasta obtener un modelo correcto del sistema en la fase de
analisis o de disefio (o sea, antes de implementar nada), es el mejor, ya que permite
conseguir un ahorro en tiempo y dinero que no seria posible si se siguiera el ciclo de
vida clasico. Por otra parte, el uso de métodos formales no condiciona en absoluto a la
hora de escoger, por ejemplo, el lenguaje de programacién concreto con el que se

implementara el sistema.

A pesar del relativamente continuo y permanente interés en la especificaciéon y
verificacién de sistemas concurrentes y reactivos dentro de la comunidad tedrica,
los métodos formales han sido poco aceptados a nivel practico por parte de la
comunidad industrial. Esta impopularidad se debe, en gran parte, a la creencia
generalizada [Hall90] [Bowen95] entre los profesionales del sector (disefiadores,
analistas, programadores, etc.) de que los métodos formales son innecesariamente
enrevesados, dificiles y cargados de formalismos matematico-légicos como para que
el esfuerzo y el tiempo invertidos en su utilizacién merezcan la pena. Para ser
empleados a nivel practico por estos profesionales, los métodos formales deben ser
bastante cercanos a la forma en que ellos normalmente razonan para justificar la
correccién de sus disefios. Por otra parte, esos métodos deben ser suficientemente
rigurosos como para encontrar, o ayudar a encontrar, cualquier fallo en esos
disenos. Huelga decir que esto requiere el soporte automatizado de herramientas

eficientes.

Como ya se ha explicado, la especificacion y verificacién de sistemas reactivos
es una tarea dificil, especialmente si dichos sistemas son también concurrentes. No
obstante, la légica temporal [Emerso90] es un formalismo apropiado para razonar
acerca del ordenamiento relativo de eventos en este tipo de sistemas [Pnueli86a]

[Pnueli86b] [Manna92]. Sin embargo, los disefiadores de estos sistemas han
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encontrado dificil razonar en légica temporal y relacionar dicha légica con sus disenos
hardware y software. Ademas, muchas especificaciones de sistemas requieren que
un cierto comportamiento se satisfaga bajo unas circunstancias concretas y no bajo
otras distintas. Por consiguiente, tales especificaciones deben describir no sélo los
requisitos, sino también el contexto temporal en el que esos requisitos se aplican.
Pues bien, la mayoria de las légicas temporales tradicionales no proporcionan
representaciones sucintas para el establecimiento de contextos temporales. Esto
supone que, para conseguir con ellas la especificacion deseada, en muchas
ocasiones se deba complicar bastante su expresién, resultando especificaciones poco
Intuitivas y comprensibles. Sin duda, la representacién textual de la 16gica temporal
ha contribuido en parte a estas dificultades. Todo ello ha obstaculizado el uso de

dichas légicas en el desarrollo de aplicaciones industriales.

Las representaciones graficas facilitan la comprensiéon y el razonamiento
humano. Sin embargo, las representaciones graficas usadas por los disefiadores de
sistemas son a menudo informales y carecen de significado bien definido. Por tanto,
parece légico que, para permitir a los ingenieros de hardware y software describir
sistemas reactivos y razonar con ellos con mayor facilidad y rigor, se deba utilizar una
légica temporal con una sintaxis y una semadantica rigurosamente definidas, que
cuente ademas con una representacién grafica que encaje con la manera de pensar
que el disefiador del sistema tiene acerca del dominio del problema. De este modo,
se puede desarrollar un entorno grafico que permita el uso de dicha légica de una

forma m4ds intuitiva.

Todas estas razones nos han llevado a emplear como base para el trabajo
desarrollado en esta tesis una légica que puede ayudar a superar los problemas
planteados, denominada unas veces GIL (Graphical Interval Logic) [Dillon94a],
cuando se pretende resaltar su cualidad como instrumento de representacion visual
e intuitiva, y otras veces FIL (Future Interval Logic) [Ramakr92], indicandose con
ello que sdlo trata con situaciones futuras, es decir, que no cuenta con ningun
operador del pasado. Se trata de una légica de intervalos, que permite que el
razonamiento se lleve a cabo a nivel de intervalos de tiempo, en lugar de instantes;
lo que ayuda a simplificar la especificacion de sistemas reactivos y concurrentes, ya
que los intervalos estan explicitamente disefiados para facilitar la definicién de
contextos temporales y de propiedades que se deben cumplir en dichos contextos.
Ademas, la ventaja fundamental de esta logica, con respecto a otras logicas de

intervalos, es que es elementalmente decidible [Ramakr96a]. Para la mayoria del
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resto de este tipo de l6gicas, el problema de decisién es, a lo sumo, no elemental y, a

menudo, indecidible.

Nuestro interés se centra en la aplicacién de esta légica a la especificacién y
verificacion automatica de sistemas concurrentes [HornosOlb], utilizando
concretamente la técnica denominada comprobaciéon de modelos on-the-fly
[Hornos02]. Por tanto, nuestro campo de aplicacion difiere del de los creadores de
dicha légica, que la han utilizado para desarrollar un prototipo de demostrador de
teoremas [Mellia94] con una interfaz grafica amigable. Por otra parte, los
procedimientos de decisién que éstos han implementado [Ramakr93a] se presentan
siguiendo el conocido enfoque basado en teoria de autématas' [Vardi86], que, como
es sabido, produce el peor caso de complejidad. Este caso puede ser evitado a menudo
s1 se sigue el también conocido método tableau [Wolper85] [D'Agos99]. Para la
implementacion del algoritmo que se presenta como principal contribucién de esta
tesis hacemos uso de dicho método; ademas, al igual que el algoritmo en el que
tiene sus raices [Gerth95], esta pensado para operar on-the-fly, cualidad de la que
también carecen los algoritmos previos implementados para la légica que

utilizamos.

1.2. Objetivos

Los objetivos principales que se pretender conseguir con esta tesis pueden
resumirse, ordenandolos desde los mas generales a los mas concretos, en los

siguientes puntos:

e Contribuir al desarrollo de los métodos formales aplicados a la especificacion
y verificacion de los sistemas reactivos en general y concurrentes en

particular.

e Aplicar una légica de intervalos a la especificacion y verificacién automdtica

de este tipo de sistemas, lo que es algo novedoso dentro de este terreno.

e Especificar las propiedades temporales de un sistema en un formalismo que

se ajusta bastante bien a la manera en que los seres humanos razonan.

1 Aunque en el Apéndice B de [Ramakr93] se da una descripcion (de alto nivel, en palabras
de los autores) de cémo se puede realizar una implementacién basada en tableau para
RTFIL (la extension de FIL para tiempo real), ésta se presenta sin ninguna demostracién ni
detalle alguno de implementacién.
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e Propiciar el desarrollo de métodos automatizados (asistidos por herramientas)
amigables, basados en representaciones graficas intuitivas de especificaciones
formales, que acerquen los métodos formales a los ingenieros de software y a

los disennadores de sistemas.

e Extender los algoritmos de decision basados en el método tableau, tan
habituales entre las lbgicas tradicionales, para que puedan operar con
férmulas de una légica de intervalos. Hasta hace muy poco tiempo esto

parecia una tarea nada facil, e incluso imposible.

e Diseniar y desarrollar un algoritmo, basado en el método tableau y pensado
para operar on-the-fly, que permita la traduccién eficiente del requisito
especificado por una férmula de la légica empleada a una descripcién mas

operacional y semanticamente equivalente (autémata de Biichi).

e Implementar una herramienta, basada en el algoritmo anterior, que nos
permita aplicar los conceptos teodricos desarrollados al terreno practico y

experimentar con ellos.

e Emplear esa herramienta para el estudio de diversas especificaciones,
especialmente aquéllas que se utilizan con mas frecuencia para describir los
requisitos de los sistemas en los que estamos interesados, con el fin de
comprobar si éstas son consistentes (satisfacibles) y coherentes con el

comportamiento que se pretendia especificar.

o Estudiar y comparar los resultados obtenidos con nuestra herramienta con los
producidos para especificaciones equivalentes por otra herramienta de

caracteristicas similares, pero con un formalismo légico subyacente distinto.

1.3. Estructura de esta memoria de tesis

Ademas de este capitulo, la presente memoria consta de otros seis capitulos mas,
de tres apéndices y, por supuesto, de la relacién de referencias bibliograficas

empleadas a lo largo de 1a misma, que se adjunta al final.

En el Capitulo 2: El Marco Logi co se presenta el formalismo légico utilizado como
base para el desarrollo del trabajo realizado. Se trata de una légica de intervalos
que cuenta con dos representaciones distintas: una grafica y otra textual. Sus

férmulas nos van a servir para especificar las propiedades o requisitos temporales
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que un sistema debe cumplir. Este capitulo constituye, por tanto, el punto de
partida obligado para que aquellas personas no familiarizadas con dicha ldgica

puedan comprender el resto de los capitulos que componen la memoria.

En el Capitulo 3: Técnicas Automatizadas de Verificacién se establece el marco en el
que se encuadra nuestro trabajo con respecto a las técnicas de verificacién
existentes en la actualidad. En él se describiran los aspectos mas importantes de
cada una de las tres técnicas mas utilizadas para comprobar que un sistema es
correcto: la demostracion de teoremas, la comprobacion de modelos y la realizacion
de pruebas, resaltando las principales fortalezas y debilidades de cada técnica.
Asimismo se comentara cémo la combinacién de varias de estas técnicas pueden

mejorar los resultados obtenidos.

En el Capitulo 4: Ve rificacion Ba sada e n Auté matas se expone el método de
verificacion concreto en el que se aplica directamente lo desarrollado en esta tesis,
explicando los pasos que componen el procedimiento a seguir para verificar
automaticamente sistemas concurrentes y como implementar eficientemente dicho
procedimiento. Ademaéas se dan los fundamentos teéricos sobre los que se asientan
las bases para modelar los distintos procesos (concurrentes) que componen el
sistema que se pretende verificar, asi como la estrategia general de conversién de
especificaciones realizadas en la 16gica empleada a autématas de Biichi (sobre los
que se llevara finalmente a cabo la verificacién). Finalmente, también se muestra
cémo se puede utilizar el trabajo realizado para comprobar la satisfacibilidad o la

validez de una especificacién efectuada en dicha légica.

En el Capitulo 5: Gene racién Autom atica del Aut 6mata de Propied ad se exponen las
principales aportaciones de nuestro trabajo, por lo que se puede decir que es el
capitulo mdas importante de esta tesis. En él se describe detalladamente el
algoritmo que hemos desarrollado para traducir una formula de nuestra légica a un
autémata de Bichi semanticamente equivalente, centrandonos especialmente en
las reglas que determinan céomo se expanden o descomponen las féormulas de
intervalo; estas reglas constituyen el ntucleo y principal novedad de nuestro
algoritmo. También se explica como determinar adecuadamente los estados de
aceptacion del automata generado y cémo convertir un autémata con varios
conjuntos de estados de aceptacién (de los que genera el algoritmo presentado) en
uno equivalente, pero con un unico conjunto de estados de aceptacion. Por dltimo,

se demuestra formalmente la correccién del algoritmo presentado.
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En el Capitulo 6: Di sefio e Im plementaciéon dela Herramienta se completa y
complementa lo expuesto en el capitulo anterior, ya que en él se presentan las
principales decisiones que se han tomado a la hora de disefiar e implementar una
herramienta basada en el algoritmo explicado en el mismo. Asi, se ofrece una
descripcién del disefio realizado en base a diagramas que muestran las relaciones
existentes entre las distintas clases implementadas, comentandose ademas la
estructura general de la implementacién que hemos llevado a cabo. También se
presenta la interfaz de entrada y de salida de dicha herramienta, asi como una
serie de resultados experimentales obtenidos con ella. Por dltimo, se compara
nuestra herramienta con otra de caracteristicas similares (basada en el método
tableau y capaz de operar on-the-fly), pero que tiene como formalismo de
especificacién una légica temporal tradicional en lugar de una légica de intervalos,
no sélo en sus respectivas implementaciones y disefios, sino también en los

resultados obtenidos por ambas para especificaciones equivalentes.

En el Capitulo 7 : C onclusiones se presentan los trabajos relacionados con el
nuestro y se exponen las conclusiones y principales aportaciones del trabajo de
investigacion que se ha llevado a cabo. Asimismo, se sefialan posibles lineas

futuras de investigacién como continuacién al trabajo desarrollado.

En el Apéndice A: Glosario de Términos y Acrénimos se incluyen todos los acrénimos
(Junto con las expresiones que dan lugar a ellos) y los términos méas importantes y
significativos que se emplean a lo largo de esta memoria de tesis. Para cada uno de

ellos se presenta una breve definicién o descripcién.

En el Apéndice B: Extendien dola Logica con Nuevos O peradores: Blsqued as e
Intervalos Fuertes se indica como se puede extender el formalismo légico admitido por
nuestra herramienta con la inclusién de dos nuevos operadores y como modificar su
implementacion para conseguirlo. Ademas se comentan las principales

consecuencias de esta extension.

Finalmente, en el Apéndice C: Documentacion del Codigo Fuente de FBT se presenta
una documentaciéon que ha sido generada directa y automaticamente a partir del
coédigo fuente de nuestra herramienta, denominada FBT. En él se detallan los
distintos elementos (clases, funciones, atributos, tipos, etc.) que componen cada uno
de los seis ficheros en el que se distribuye su implementacién, dandose una

pequena descripcién del cometido o significado de cada elemento.
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Dado que a lo largo de esta memoria de tesis se utilizan los autématas como
formalismo de representacion, la Figura 1.1 muestra mediante un grafo similar al
sistema de transiciones de éstos las dependencias existentes entre las distintas
unidades (capitulos y apéndices) que la componen. Asi, para la lectura de esta
memoria puede seguirse el sentido de las flechas de linea continua, mientras que
las flechas de linea discontinua dirigidas al Apéndice A representan consultas

puntuales a dicho apéndice.

Capitulo 7

Figura 1.1. Dependencias entre las distintas unidades que componen la memoria de tesis

Para finalizar, indicar que todas las alusiones a referencias bibliograficas se
pondran entre corchetes, utilizando los seis primeros caracteres del apellido del
primer autor de ese trabajo, seguido por los dos tultimos digitos del ano de
publicacion. Si, segin esto, dos referencias distintas tuvieran la misma
“codificacién”, entonces se anade una letra minuscula diferente (empezando por la
a y en orden alfabético ascendente) al final de cada una de ellas, con el fin de

distinguirlas entre si.
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RESUMEN Y ORGANIZACION

El objetivo de este capitulo es presentar la légica que vamos a emplear para
especificar las propiedades de un sistema. Se trata de una légica que cuenta con
dos representaciones distintas: una grafica y otra textual, y cuyo elemento clave
o modalidad temporal basica es el intervalo. En la primera secciéon se describen
brevemente las principales caracteristicas de dicha légica. En la segunda, se
introduce de una manera informal la notacién empleada para representar
graficamente sus formulas, mientras que en la tercera seccién se ilustra cémo se
puede usar esta légica para la especificacién de propiedades temporales de un
sistema. A continuacién, en la seccién cuarta, se define formalmente tanto la
sintaxis como la semantica de sus férmulas, para lo que se utiliza su
representaciéon textual, estableciendo ademas todos los conceptos ldogicos
necesarios para ello. Finalmente, la ultima seccién describe la terminologia
légica mas general e importante empleada en la redacciéon de esta memoria de

tesis.
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2.1. Descripcion general de la l6gica utilizada

A lo largo de esta memoria se utilizara una légica de intervalos para el
razonamiento con secuencias de estados, a la que se denominara GIL (Graphical
Interval Logic) [Dillon94a] cuando sus férmulas se representen de forma grafica y
FIL (Future Interval Logic) [Ramakr92] cuando la representaciéon de dichas
féormulas sea textual. Un estado es una determinada interpretacién, en el sentido
de la Légica Proposicional clasica, que asigna valor de verdad o falsedad a cada una
de las proposiciones atomicas del lenguaje. El tiempo, en nuestro sistema légico, es
isomorfo con el conjunto de los enteros no negativos, o sea, es discreto, lineal y

cuenta con un punto inicial, pero no asi con un punto final.

Las légicas de intervalos permiten que el razonamiento se lleve a cabo a nivel
de intervalos de tiempo, en lugar de instantes. Sin embargo, y a diferencia de otras
logicas de intervalos, los elementos primitivos en el modelo semantico de nuestra
légica no son intervalos, sino instantes. Un intervalo se forma identificando sus

extremos, que son instantes que satisfacen determinadas propiedades.

Los puntos extremos de un intervalo se buscan en el contexto global, que
representa la secuencia infinita de estados correspondiente a una ejecucién del
sistema. Una vez localizados los extremos de un determinado intervalo, la
semantica de la férmula que lo acompana (férmula anidada) se restringe a la
subtraza finita delimitada por dichos puntos. Por tanto, cada intervalo representa
un contexto temporal especifico, que es una subtraza del contexto global. Dicha
subtraza se puede modelar como una secuencia infinita de estados mediante
repeticion de su ultimo estado, a lo que se denomina tartamudeo (en inglés,

stuttering).

2.2. Introduccion al lenguaje gréafico de
especificacion GIL

GIL (Graphical Interval Logic) [Dillon94a] es una légica temporal que cuenta con
una notacién visual intuitiva y natural, de tal modo que sus féormulas se parecen a
los diagramas temporales informales que los disefadores de sistemas suelen
dibujar. Sin embargo, a diferencia de estos ultimos, la especificacién de un sistema
expresada en GIL no sacrifica los beneficios que proporciona el empleo de una

légica formal.
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En esta seccién se introduce informalmente la notacién o lenguaje grafico
empleado en GIL, mientras que en la seccién 2.4 se definira mas formalmente su
semantica, apoyandonos para ello en la representacién textual asociada a cada una

de sus féormulas.

Toda férmula GIL empieza (en su parte superior) con un intervalo, que
representa una traza infinita de estados correspondiente a una ejecuciéon del
sistema, donde el tiempo progresa desde la izquierda a la derecha. Todos los
intervalos se representan mediante una linea continua delimitada con un corchete
por su izquierda y con un paréntesis por su derecha, indicando que son medio-
abiertos, esto es, incluyen su extremo izquierdo, pero no su extremo derecho. El
intervalo es el elemento clave en GIL, dado que limita o restringe el ambito en el que
una determinada propiedad se debe cumplir. Asi, pueden establecerse tres tipos de

propiedades para su cumplimiento dentro de un intervalo:

e Propiedad inicial. La férmula que expresa la propiedad () se dibuja alineada
a la izquierda, justo debajo del corchete que senala el extremo izquierdo del

intervalo. Con ello se afirma que F se cumple en el primer estado del intervalo.

E ) (2.1)
f

e Propiedad invariante. La formula F se coloca debajo del intervalo y sangrada
a la derecha de su extremo izquierdo, con lo que se expresa que F se cumple en
cada estado del intervalo, o sea, que es una propiedad invariante sobre todo ese

intervalo.

T
L

) 2.2)
L

e Propiedad de eventualidad. Se dibuja un rombo sobre el intervalo, con la
férmula objetivo de la eventualidad alineada a la izquierda justo debajo del

rombo. Asi, se afirma que F se satisface en algin estado del intervalo.

(2.3)

_|
~

f

Estas propiedades pueden establecerse sobre el intervalo que representa una
ejecucion completa del sistema (lo que en la seccién 2.1 se ha denominado contexto
global), tal y como se muestra en las formulas anteriores, o sobre un intervalo
extraido de otro mas grande. Sintacticamente, un intervalo se define mediante dos

patrones de busqueda, uno por cada uno de sus extremos. Cada patron de busqueda
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es una secuencia de una o mas busquedas. Una busqueda localiza, empezando en
un estado concreto, el primer estado de su futuro reflexivo! en el que se cumple una
determinada propiedad, denominada férmula objetivo de la busqueda. Cada
biusqueda se representa graficamente mediante un segmento de linea discontinua
con una punta de flecha en su extremo derecho y con su férmula objetivo alineada a
la izquierda debajo de dicho extremo. Cuando un patrén de busqueda contiene
varias busquedas, cada busqueda sucesiva empieza en el estado localizado por la
busqueda previa. La Gltima busqueda en un patrén de busqueda localiza el estado
que corresponde al extremo del intervalo definido por ese patrén de btusqueda. Asi,
en la formula (2.4) se extrae un intervalo del contexto global, utilizando para ello
dos patrones de busqueda: el primero sélo contiene una busqueda, que localiza la
propiedad f, mientras que el segundo estd compuesto por dos busquedas, cuyas
férmulas objetivos son g y h respectivamente. Obsérvese que el cumplimiento de la
propiedad i se restringe sélo al intervalo interno, siendo una propiedad invariante

sobre dicho intervalo.

E ) (2.4)

El simbolo . representa el punto donde la busqueda comienza. En la
formula (2.4) anterior, ambos patrones de bisqueda empiezan en el mismo estado,
esto es, al principio del contexto global. Sin embargo, en muchas ocasiones se
requiere que el patrén que busca el extremo derecho del intervalo lo haga a partir
del estado localizado para su extremo izquierdo. La féormula (2.5) indica como se
representa esto en GIL. Asi, en esta formula la bisqueda de g comienza en el
estado donde primero se cumpla F, y no a partir del estado inicial de la ejecucion,

como en la férmula (2.4).

E ) (2.5)
———————————— e
et REEEEEE e >
g h

1 Kl futuro reflexivo o futuro no estricto es el que incluye el estado en el que empieza la
busqueda, o sea, el instante actual.
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Obsérvese que en la formula (2.5) la propiedad i se debe cumplir s6lo en su
estado inicial, mientras que en la formula (2.4) dicha propiedad debe cumplirse en

cada estado del intervalo construido.

Existen dos tipos especiales de formulas de intervalo, que podriamos

denominar, atendiendo al tipo de intervalo que se obtiene, como:

e Prefijo. Se tiene una férmula de este tipo cuando el extremo izquierdo del
intervalo que se pretende construir coincide con el del intervalo a partir del cual se
extrae. En este caso, s6lo es necesario dibujar el patrén de busqueda que
localiza el extremo derecho del intervalo, tal y como se muestra en la siguiente
férmula:

E ) (2.6)

e Sufijo. Este tipo de féormulas expresa que se requiere que el extremo derecho
del intervalo a construir coincida con el del intervalo inmediatamente superior (el
que proporciona su contexto de creacién). Tal y como se aprecia en la siguiente
férmula, no se pone férmula objetivo en la buisqueda que nos lleva al final del

intervalo. Obsérvese que T y g se satisfacen en el mismo estado.

: ) @.7)
———————————— Mg

e e >

L \

L ]

g

Dado que con frecuencia se requiere establecer formulas de intervalo sufijo en
muchas aplicaciones practicas, existe una notacién especial mas abreviada para las
mismas. Asi, la siguiente férmula tiene exactamente el mismo significado que la

féormula anterior.

i ) (2.8)

En todos los ejemplos anteriores, cada férmula F, g, h o 1 puede ser cualquier
féormula GIL. Asi, dichas férmulas pueden reemplazarse por otras mas complejas.

Por ejemplo, a partir de la férmula (2.5) se puede obtener la siguiente férmula:
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E ) (2.9)
""""""" F1IAF2
T »
glvg2 hl
2
C )
L ]
------ " )
1l
L oo »
o
o——)
i3
= '
i3
E _ )
ﬁ|4}
i5 J

en la que se usan los operadores 16gicos infijos de la Légica Proposicional, con su
semantica habitual: A (conjuncién), v (disyuncién), = (implicacién), =
(equivalencia) y — (negacién), para combinar o componer férmulas. Estos
operadores se pueden colocar horizontal o verticalmente, siendo la disposicién
vertical especialmente til cuando los operandos de dichas conectivas son férmulas
complejas. Para expresar la conjuncién de dos formulas, éstas se pueden
yuxtaponer verticalmente sin la intervencion de ningun operador, dado que ésta es
la operacion por defecto en el agrupamiento vertical de formulas. Por tanto, en la
formula (2.9) se expresa que la conjunciéon de —i4 e i5 es una propiedad invariante

sobre su intervalo inferior.

En GIL todas las formulas se leen de arriba a abajo y de izquierda a derecha,
empezando en el intervalo superior, que representa el contexto global. Ademas,
para facilitar su lectura y eliminar cualquier posible ambigiiedad en las férmulas,
se pueden utilizar llaves para delimitarlas (por su parte derecha), haciendo mas
explicita su estructura. Estas llaves también se emplean para indicar el orden en
que deben aplicarse los distintos operadores que intervengan en una férmula. De
este modo, en la féormula (2.9) se ve claramente que, a partir del estado inicial de la
ejecucion, se busca en el contexto global un intervalo (delimitado por los estados
donde respectivamente se cumplen las férmulas F1AF2 y h1l=h2), dentro del cual
(anidado al mismo) debe satisfacerse, como propiedad inicial, la equivalencia entre las

dos férmulas de intervalo que se muestran en su parte inferior.

Detalles adicionales de la sintaxis visual de GIL pueden encontrarse en
[Dillon94a] [Kutty94a].
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2.3. Especificacion de propiedades en GIL

A la hora de especificar un sistema del mundo real hay que considerar un modelo
abstracto de dicho sistema. Este modelo se debe quedar s6lo con los aspectos del
sistema que sean relevantes de cara a especificar correctamente su funcionamiento
(comportamiento temporal). Adoptamos un modelo basado en estados, de modo que
una secuencia de estados representa una posible ejecucion del sistema. Las
propiedades o senales directamente observables en el mismo, y que dependen del
tiempo, se capturan o representan mediante las proposiciones atémicas, que
pueden tomar distintos valores de verdad en diferentes instantes de tiempo o
estados de una ejecucién. GIL es una légica que esta especialmente pensada para la
especificacién y verificacién del comportamiento temporal de los sistemas reactivos
en general y de los sistemas concurrentes en particular [Dillon94a] [Kutty93a]

[Kutty94b]. Estos sistemas se caracterizan por tener ejecuciones infinitas.

Una especificacion (o propiedad que debe cumplir un sistema) se establece
imponiendo una serie de restricciones de ordenacién temporal sobre los eventos
(proposiciones atémicas) que pueden ocurrir en el mismo. Asi, sélo aquellas
secuencias infinitas de estados que cumplan esa especificaciéon en su primer estado
seran consideradas ejecuciones legales o correctas del sistema. Una buena
especificacién no debe restringir el comportamiento del sistema en aspectos que no
sean esenclales o relevantes con respecto a la propiedad que se quiere especificar;
en caso contrario, se estaria sobreespecificando, lo que restaria libertad a quien

posteriormente tuviera que implementar el sistema.

2.3.1. Refinamiento, abstraccion y composicion de
especificaciones

La transformacion de la féormula (2.5) en la (2.9), efectuada en la seccién 2.2,
nos muestra que GIL permite el refinamiento de especificaciones, o sea, el paso de
especificaciones abstractas a otras mas concretas, lo que generalmente conlleva el
empleo en estas ultimas de proposiciones diferentes a aquellas que aparecen en las
especificaciones abstractas. Asimismo se permite la abstraccion de especificaciones,
que consiste en aplicar la transformacién inversa, esto es, a partir de
especificaciones concretas obtener otras mas abstractas, relacionando proposiciones
de estas ultimas con ciertas formulas mas complejas de las primeras. GIL también

permite la composicién de especificaciones, llevandose a cabo mediante la
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conjunciéon de las mismas, al igual que en otras légicas [Abadi95], lo que es
especialmente util para expresar la especificaciéon de un sistema concurrente como
la conjuncion de las especificaciones de los procesos que lo componen,
simplificandose asi la especificacion del sistema global, al poderse descomponer en

especificaciones modulares facilmente relacionables.

Como ya se ha apuntado en la seccién 2.2, GIL cuenta con una interpretacién
reflexiva del futuro, esto es, el futuro de un estado incluye a dicho estado, lo que
hace que esta logica sea insensible al tartamudeo finito. Por tanto, la busqueda de n
veces la propiedad F a partir de un estado i, dara como resultado un estado j, que
sera el mismo que se localizaria si esa misma propiedad f se hubiera buscado una
sola vez a partir del estado i. Esta caracteristica facilita el uso de la abstraccién
jerarquica y el refinamiento de especificaciones cuando se razona sobre la

concurrencia de un sistema [Lampor83].

2.3.2. Ejemplos de especificaciones en GIL

Los requisitos funcionales tipicos que se necesitan especificar para un
determinado sistema, tales como propiedades de seguridad y de vivacidad, se
pueden expresar en GIL de una manera intuitiva y, a diferencia de lo que ocurre
cuando se utilizan otras logicas, las especificaciones resultantes son faciles de
comprender. De manera informal, se puede decir que una propiedad de seguridad
afirma que “algo malo” nunca ocurre, mientras que una propiedad de vivacidad
afirma que “algo bueno” eventualmente ocurrirda. Una clasificacién méas completa y
rigurosa de los diferentes tipos de propiedades temporales existentes puede
encontrarse en [Manna92]. En el Ejemplo 2.1 se especifican algunas propiedades de
esos tipos, utilizando GIL y aplicandolas a la especificacién de un semaforo. En
ningun caso, la lista de propiedades mostradas en dicho ejemplo pretende ser
exhaustiva, sino que debe interpretarse como una simple muestra de la gran

variedad de propiedades que se pueden especificar usando GIL.

Ejemplo 2.1: Especificaciones de algunas propiedades temporales en GIL

e Seguridad. El significado de la férmula (2.10) es que siempre que el semaforo
esté en rojo (intervalo desde que se pone en rojo hasta que se enciende de

nuevo el verde), los coches deben parar. Toda esa féormula es una propiedad de
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seguridad que debe satisfacerse en cada estado de la ejecucion. A su vez, stop-
coches es una propiedad de seguridad que debe cumplirse siempre que rojo

esté encendido, o sea, esta limitada a dicho intervalo.

) (2.10)

T
~

stop-coches

e Respuesta. La formula (2.11) afirma que a la peticién realizada por un peatén
al pulsar el botén, el semaforo eventualmente respondera activando el verde

para los peatones.

: ) (2.11)

———mm— - - —

verde-peatones

e Recurrencia. La formula (2.12) establece que para cada estado de la ejecucidn,
siempre existira un estado en el futuro en el que el semaforo esté en verde, por
lo que se dice que es una propiedad recurrente. Esta formula también se puede

leer como infinitamente a menudo se enciende el verde.

(2.12)

T
™
L

verde

e Precedencia. La féormula (2.13) afirma que antes de que se encienda el rojo,

debe encenderse el amarillo en algin instante previo.

[ ) (2.13)

amarillo

e Persistencia. Supongamos que el semaforo deja de funcionar indefinidamente
si se produce un corte en el suministro eléctrico. El instante en el que deja de
funcionar sera el mismo en el que se produce el corte (si no esta conectado a un
acumulador o bateria) o instantes después (dependiendo de la duracién de dicha
bateria). La férmula (2.14) especifica esta propiedad. Se dice que es una
propiedad persistente, debido a que describe la eventual estabilizacion de una

propiedad (en este caso, —funciona), de modo que se permite un retraso
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arbitrario hasta que dicha propiedad se dé, pero una vez que lo haga, ésta debe

cumplirse invariantemente durante el resto de la ejecucién.

[ ) (2.14)

T
NPNPS 4

—funciona

2.3.3. Comparacion conlaLTL

GIL es exactamente igual de expresiva que el fragmento de la LTL (Linear
Temporal Logic) [Emerso90] con el operador hasta (until), pero sin el operador
siguiente (next) [Kutty95].

Las légicas de intervalos, y en especial la que nosotros utilizamos, permiten
representaciones graficas naturales, que son, por regla general, mas intuitivas y
faciles de entender que las representaciones textuales de otras légicas, tales como
la LTL. Algunas férmulas de esta ultima son a menudo de dificil comprensién,
debido a la presencia en las mismas de operadores hasta profundamente anidados.
El Ejemplo 2.2 tiene como objetivo 1lustrar lo que se acaba de decir, especificando en

ambas légicas (GIL y LTL) un mismo sistema.

Ejemplo 2.2: Especificacién de un sistema usando las légicas GIL y LTL

Supongamos que el comportamiento temporal de un sistema en el que a, b, c y d

son las sefnales observables viene dado por los siguientes requisitos o restricciones:
e La propiedad a se cumple inicialmente.

e Para cada intervalo maximal finito en el que a no se satisface, si hay un
punto dentro del mismo a partir del cual se cumple b 0 —C en cada estado
del resto del intervalo, entonces d se satisface invariantemente en todo el

intervalo.

Haciendo uso de la LTL, la férmula (2.15) muestra una especificacién de este

comportamiento. En ella, U, % y P respectivamente representan los operadores
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hasta débil, hasta fuerte y precede a, definiéndose éste tultimo como fi P fo =

—|(—|fl U f2)
aAlO@uU (—aa ((bv—c) 4 a)Pa) = dUa)) (2.15)
Este mismo comportamiento se especifica mediante la siguiente formula GIL:

) (2.16)

T Q)'__‘

~L

!
™
L

bv—-c

~L

No es facil ver que la féormula (2.15) representa el comportamiento deseado.
Esto es debido a que la LTL no tiene ni nocién semantica de intervalo ni ningin
elemento sintactico que exprese concisamente tal nocién, por lo que hay que
recurrir al anidamiento de operadores hasta, que dificulta bastante la comprension

de las férmulas.

Sin embargo, ese mismo comportamiento se expresa de forma mas natural y
comprensible en la representacién grafica de GIL, tal y como muestra la férmula
(2.16). Segun la notacién explicada en la seccidén 2.2, dicha expresién representa la
conjuncion de dos formulas: la propiedad inicial a y una propiedad invariante
(sobre la ejecucién completa) que localiza todos y cada uno de los intervalos
maximales donde a es ininterrumpidamente falsa, y para cada uno de ellos indica
que si se cumple bv—C continuamente sobre un sufijo del intervalo, entonces la

propiedad d se satisface en cada estado del intervalo maximal.

Como conclusién, puede decirse que los intervalos en GIL permiten construir
sentencias mas sucintas y comprensibles que las que admite la LTL con su
operador hasta. La representacion natural y visualmente intuitiva de las
especificaciones GIL hace que éstas sean mds faciles de desarrollar y de

comprender que la representacion textual de logicas temporales méas tradicionales,
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incluso para aquellas personas involucradas en el proceso de desarrollo de sistemas
(tanto hardware como software) que no tengan una buena formacién matematico-
logica. Esto es debido a que GIL es un formalismo 16gico que se ajusta bastante
bien a la manera en que los seres humanos razonan. Por tanto, la utilizacién de
GIL pretende reducir las reticencias que los disenadores de sistemas tienen a la
hora de usar métodos formales para la especificaciéon de los mismos, acercando el
lenguaje de especificaciéon al modo en que los disefiadores razonan, para que éstos
consideren dicho lenguaje como una herramienta Util para desarrollar su trabajo y

no como algo dificil de utilizar para lograr sus propdsitos.

2.4. FIL como base formal de GIL

FIL (Future Interval Logic) [Ramakr92] [Ramakr93a] [Ramakr96a], denominada
asi porque las busquedas utilizadas para la construccion de los intervalos siempre
se realizan en el futuro, nunca en el pasado. FIL es la base formal de GIL, esto es,
ambas lbogicas comparten la misma semantica, de modo que existe una
correspondencia clara (tal y como se vera en el apartado 2.4.5) entre las formulas

textuales de FIL y sus correspondientes formulas graficas en GIL.

2.4.1. Sintaxis

Definicion 2.1: Sintaxis de FIL

La sintaxis de FIL, o sea, las reglas que permiten determinar el conjunto ZriL(#)
de todas las férmulas bien formadas de la légica para un determinado conjunto
finito & de proposiciones atémicas, donde pe %, se define, utilizando la notacién
BNF (Backus-Naur Form) [Naur60], del siguiente modo:

f = p | =f | Anfe | If
I = [6l6&) | [-16&) | [6]->)
0 == of | ->f0 u

Como puede apreciarse, en esta definicién se distinguen claramente tres

categorias sintdcticas, que son:

o La delas formulas bien formadas de la légica, definida por la primera regla

de produccién. El conjunto de todas las férmulas bien formadas de FIL,
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para el conjunto de proposiciones &, se denotara a partir de ahora como
fbf(#).

e La de las modalidades de intervalo, especificada mediante la segunda regla,

y que se denotara como mdintv(%).

e La de los patrones de biisqueda, determinada por la Gltima de las reglas, y
que identificaremos mediante el conjunto ptrbq(#). Este conjunto incluira
también los dos patrones de busqueda triviales: — y —, cuyo significado se
explicara informalmente en el apartado 24.2 y se formalizara en el

apartado 2.4.4 de esta seccidn.

Definicion 2.2: Férmula puramente proposicional y formula de intervalo

Se dice que una férmula FIL es puramente proposicional cuando no contiene
ninguna modalidad de intervalo, o sea, cuando esa férmula pertenece a la Loégica
Proposicional clasica. Por el contrario, se dice que es una férmula de intervalo si su
estructura viene dada por I f, donde I representa una modalidad de intervalo y f

representa a cualquier otra formula FIL anidada a dicho intervalo. u

Ejemplo 2.3: Férmula puramente proposicional y férmula de intervalo

Sean a, b y ¢ proposiciones atomicas y f=—-(ar—-b)ac y n=[—>a|—>—-b,—c)—c dos
formulas FIL, siendo la primera de ellas, f, puramente proposicional y la otra, 7,
una férmula de intervalo, al empezar esta Gltima con una modalidad de intervalo,
cuyo primer patrén de busqueda estd formado por una sola busqueda (fi=—a),

mientras que su segundo patréon contiene dos buisquedas (=——b,—c).

Las reglas de produccion de la Definicidon 2.1 establecen una sintaxis restringida
para FIL. Esta sintaxis se puede extender, como es habitual, definiendo una serie
de operadores derivados, que se utilizaran como abreviaturas para determinadas
férmulas, permitiendo que la expresién de dichas formulas sea mas concisa y clara.

Algunas de estas extensiones se definen como sigue:

—f = f
fvg —(—f A —8)
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f=g = —fvg
f=g = (f=8 1r(E&=f)

De igual modo, las constantes logicas seran abreviaciones para las siguientes

expresiones:

T = pv-—=p
= ﬁT

También pueden definirse algunos de los operadores temporales de la LTL. Asi:

Of = [>—f|-)F

Of = =[>f1—>)F
iV = [5EAVAR)I-)f
fiat f2 = =[GV ) 2)-fe

donde [] representa el operador denominado siempre o de ahora en adelante
(henceforth), ¢ es el operador eventualmente (eventually), U es el operador hasta
débil (weak until) y %¢ es el operador hasta fuerte (strong until). El significado de
las férmulas FIL que aparecen a la derecha de las definiciones anteriores se

explicara en el siguiente apartado, dentro del Ejemplo 2.4.

Nuevos operadores (en concreto, los de bisqueda fuerte e intervalo fuerte), que
simplifican la especificacién de determinadas propiedades, se definen en el Apéndice

B como abreviaciones de expresiones que contienen los operadores presentados.

2.4.2. Semantica informal

Intuitivamente, una modalidad de intervalo [6:| &) identifica una subsecuencia de
estados contiguos (es decir, una subtraza2) de la traza considerada, que representa
una de las posibles ejecuciones del sistema. De esta forma, dada la férmula [ | &),
dicha subtraza especifica la estructura sobre la que la subférmula anidada, f, debe
cumplirse. Dicho de otro modo, un intervalo proporciona un contexto en el que se

debe evaluar la férmula anidada.

2 En la definicién formal de la semdantica (ver apartado 2.4.4) se identificara esa subtraza
(que es una traza finita) con la traza infinita obtenida al repetir indefinidamente su dltimo
estado. A esta operaciéon de repeticion se le denomina tartamudeo (stuttering).
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Tal y como se ha dicho en la seccién 2.2, la semantica o significado de una
busqueda, por ejemplo —f, que comienza en un estado determinado de la traza, es
que localiza el primer estado del futuro reflexivo en el que su férmula objetivo, f, se
cumple. Cuando varias busquedas se componen secuencialmente dentro de un
mismo patron de busqueda no trivial, como por ejemplo en —f,——f, cada bisqueda

subsiguiente comienza en el estado que la busqueda previa localizé.

En el caso de que la formula objetivo de una buisqueda no se cumpla en ningin
punto del futuro (no estricto) a partir del estado donde la busqueda comenzo,
dentro del contexto actual o intervalo previamente establecido, se dice que la
busqueda falla o fracasa. Como consecuencia, el intervalo no puede construirse, dado
que al menos uno de sus extremos no se puede encontrar. Tampoco podria construirse
el intervalo si su extremo derecho es localizado antes o en el mismo estado que su
extremo izquierdo; en este caso, se dice que el intervalo es vacio o que el intervalo se
colapsa. En ambos casos (en los que un intervalo no se puede construir) se produce

como resultado el contexto nulo.

Por consiguiente, y con el 4nimo de precisar aiin mas, se puede decir que la
modalidad de intervalo [61| &) define un contexto, que es o el contexto nulo o la
subsecuencia que comienza en el estado localizado por las buisquedas especificadas
en & y que termina en el estado que precede al localizado por las bisquedas que
componen ¢. Cuando para dicha modalidad de intervalo se produce el contexto nulo
(se determina que ese intervalo no se puede construir, porque una de sus
busquedas falla o porque el estado localizado por 6 no precede al localizado por &),
entonces se asume que la féormula [éi]| &)f se satisface vacuamente. Asi, la
interpretaciéon semantica de [61]| &)f seria: “si el subcontexto [6i]| &) puede ser
1dentificado dentro del contexto actual, entonces f debe cumplirse dentro de dicho
subcontexto”’. Esta semdntica, que se podria calificar como por defecto a verdadero,
produce el siguiente significado para —[éi| &)f en un estado: “un intervalo de la
forma [61| &) existe en el futuro reflexivo y f no se cumple en el primer estado de

ese intervalo”.

Los patrones de biisqueda triviales — y — tienen el siguiente significado: — nos
deja en el punto donde estamos y — nos lleva al final del contexto actual. Por tanto,
se puede decir que toda modalidad de intervalo del tipo [-]| &), denominada

modalidad de intervalo actuald, intenta construir un prefijo del contexto actual,

3 Se denomina asi debido a que empieza en el estado actual.
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empezando en el instante actual o punto de evaluaciéon de la férmula y
extendiéndose hasta el estado localizado por é, pero sin incluirlo. Por el contrario,
las modalidades de intervalo del tipo [6i|—) intentan construir un sufijo del
contexto actual, empezando en el estado localizado por 6 y extendiéndose hasta, e

incluyendo, el ultimo estado del contexto actual.

Aplicando lo explicado, en el Ejemplo2. 4 se exponen las interpretaciones
semanticas de algunas féormulas FIL especialmente interesantes, entre ellas las
que corresponden a las definiciones de los principales operadores temporales de la
LTL.

Ejemplo 2.4: Interpretaciones semanticas de algunas férmulas FIL

[>—f |=)F Dado que F no puede cumplirse en ningin contexto, excepto en
el contexto nulo, esta féormula nunca se puede satisfacer en
una traza que comience en un punto tal que —f se cumpla en
algin instante de su futuro reflexivo. En otras palabras, esta
féormula sélo se satisface cuando f se cumple invariantemente
desde el estado actual en adelante, por lo que es equivalente a
la férmula [f de 1a LTL.

—[>f |>)F Es la formula dual a la anterior, afirmando que hay algun
estado en el futuro (no estricto) donde f se cumple, por lo que

es equivalente a la formula Of de la LTL.

[V ) -2) 12 Esta formula es cierta si: (a) no se puede construir el intervalo
(fracasa la busqueda de su extremo izquierdo), lo que significa
que desde su punto de evaluaciéon en adelante se cumple
invariantemente fin—f2; o (b) si se puede construir el intervalo
(tiene éxito la busqueda de su extremo izquierdo) y f2 se
cumple en el primer instante del mismo, con lo que se daria f1
hasta el estado en el que se satisface fo. Por tanto, esta
féormula expresa lo mismo que la férmula fi U f2 de la LTL,

donde U es el operador hasta débil.

—[=>(=f1v f2) | =)—f2 Al estar negado el intervalo, esta férmula sblo es cierta si

dicho intervalo puede construirse y f2 (=——f2) se satisface en



30 Capitulo 2: El Marco Logico

su primer estado. Obsérvese que f1 se cumple desde el punto
de evaluaciéon hasta que se da fo y que esta ultima debe
satisfacerse obligatoriamente en algin estado del futuro
reflexivo. Asi, esta formula es exactamente equivalente a la

féormula fi% f2 de la LTL, donde % es el operador hasta fuerte.

- —>f)f Afirma que, si f2 se cumple en algin instante del futuro
(estricto), f1 debe cumplirse en el primer estado del intervalo
(prefijo del contexto actual) que queda después de quitar el

primer sufijo que satisface f2 en su primer estado?.

2.4.3. Formalizacion del concepto de modelo

Puesto que empleamos una légica de tiempo discreto y lineal, siguiendo la tradicién
de la légica temporal lineal, una férmula f de nuestra légica (GIL o FIL) se
Interpreta sobre un modelo o secuencia de estados, cuya formalizacién se establece

en la siguiente definiciéon:

Definiciéon 2.3: Modelo

Un modelo o# es una w-traza lineal del tipo o/ ={c/(i))i.., donde cada elemento de
la secuencia, o#(i), representa un estado que asigna un valor de verdad o falsedad a
cada una de las proposiciones primitivas que integran el conjunto # Se trata, pues,
de un modelo basado en estados, donde cada estado o#(i) puede ser considerado
como el conjunto de proposiciones atdémicas que son verdaderas en ese instante.
Asi, un modelo se puede representar como una correspondencia del tipo
oll: w—> 27. u

Como es usual, asumimos (sin pérdida de generalidad) que cada modelo
representa una secuencia infinita de estados, dado que una traza finita puede ser
modelada mediante la traza infinita obtenida al repetir mediante tartamudeo

(stuttering) su ultimo estado, tal y como se ha dicho en la seccién 2.1.

4 Obsérvese que esto no es equivalente a la férmula de la Légica de Procesos fiCfz, donde C

es el operador corte (chop), que requiere que haya algin punto en la traza tal que fi se
satisfaga sobre el prefijo hasta ese punto y que f2 se cumpla sobre su sufijo.
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Por consiguiente, a partir de ahora utilizaremos los términos modelo, (v-)traza
y secuencia de estados como sinénimos y, a menos que se especifique lo contrario,
haran referencia a una traza infinita. De igual modo, también se emplearan como

sinénimos los vocablos estado, instante y punto de un modelo.

Una formula f puede evaluarse en cualquier estado de un modelo o#. Por tanto,
la busqueda de una férmula, asi como la construccion de un determinado
subcontexto (intervalo) puede empezar en cualquier estado del modelo. En las
definiciones del siguiente apartado se formalizan estas operaciones; en ellas, (o#, i)
denota que la operacién correspondiente se evalia en el instante i del modelo o#.
Ademas, en ellas se requiere la nocién de un modelo especial, denominado modelo
nulo y representado como o#,, que es aquél que trivialmente satisface cualquier

féormula bien formada.

2.4.4. Semantica formal

La semantica formal de FIL (establecida en la Definicién 2.6 ) se apoya en dos
funciones cuyas definiciones se dan a continuacién: la funcidon busqueda %, que
localiza el punto resultante de una busqueda, y la funcidon subcontexto %, que

construye un subcontexto (intervalo) dentro del contexto actual.

Intuitivamente, la funcién # es una funcién parametrizada, tal que dados un
patrén de bisqueda 6, un modelo o# y un punto i, da como resultado el punto j del
modelo o#, localizado a partir del punto i del mismo por las busquedas que
componen el patrén de busqueda 6. Por otra parte, dados un modelo o# y dos
puntos i y j del mismo, la funcién subcontexto .# produce el modelo o#’, que
consiste en el intervalo de o# que contiene los puntos que van desde el i hasta el
inmediatamente anterior al j, repitiendo su ultimo estado para obtener una

secuencia infinita.

Notaciéon: En las siguientes definiciones formales se utilizara 1 para
representar un punto indefinido, cuyo significado es que no se ha podido localizar
la féormula objetivo de una busqueda. Ademas, se empleara » para denotar el
primer ordinal limite del conjunto de puntos que integran el contexto (modelo)
actual, o sea, el conjunto {0, 1, 2, ..., -1} formado por todos los nimeros ordinales
finitos que le preceden. Cuando el rango de puntos posibles englobe al propio

limite, se utilizara wt+1, denotando el conjunto {0, 1, 2, ..., »}. Por otra parte,
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mediante el simbolo U se representara la unién disjunta de dos conjuntos, mientras

que min hara referencia al elemento minimal de un conjunto ordenado de puntos.

Definicién 2.4: Funcién busqueda

La funcién bisqueda
2. ptrbq(#) x 27)°Ul{e} x oU{L} - (0+1)U{L}
se define como sigue:
e Si o/=od, o i=1, entonces #B(6, (o, 1)) =1

e Si ol#ci#, e i+ L, entonces:

B (=, (oM, 1)) =

Il
e

B (=, (o, 1))

L si Vj>i, (i, Y a

R (—a, (o, 1)) . . :
min{j | j=1i, {4 j)FEa} en cualquier otro caso

B(=>a,0, (o, 1)) = B(6, (oM, B(—a, (o, DY))) m

Definicién 2.5: Funcién subcontexto

La funcién subcontexto
s mdintv(2) x 27)"Ule/l} x o — (27)")UiL}
se define como
(0] &), (o, D)) = ol [5(6h, (oA, 1)), B (&, {4, 1))
donde o#[i, j), con i, je(w+ 1)U{L}, denota el modelo que representa el subcontexto
que se pretende construir, y que se define como sigue:
ol [1, j) = oM, sii=Llo j=Llo j<i

M(k+i), Yk 0< k< j—i

ol [i, j) (k) en otro caso
M(j—1), VR j—i< k <@
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donde %k representa un estado o instante local (es decir, dentro del subcontexto
construido) y donde el modelo resultante es una traza infinita, puesto que se repite

el valor de su ultimo estado para todos aquellos puntos que queden a su derecha. W

Haciendo uso de las definiciones que se acaban de dar, la siguiente definicion
formaliza la semantica de FIL para la sintaxis restringida que se establecié en la

Definicion 2.1.

Definicidén 2.6: Seméantica de FIL

La semdadntica de FIL interpreta si una féormula perteneciente a Zri(#) se cumple o
no en un punto i€ w de un modelo o# €(2”)”U{o#,}, usando para ello la relacion de
satisfacibilidad

E c @)Ut} x o x fbf ()

que se define del siguiente modo:
e Si ol/=oc#, entonces (o, i) = f,Nfetbf(#?) y View

e Si o/ +#co#,, entonces:

(o, 1) = T, View
(e, EDp sii pe o#(i), donde pe #
(o, iy = —f sii (o, iy ¥ f

(M, Y =fAg sii (o, iY=f y (ol,iV =g

iy =1f sii (o', 0) = f, donde o/’ = (I, (o, 1))

Por ultimo, se definirdn las nociones de satisfacibilidad y validez de una
férmula, asi como la de satisfacibilidad de un conjunto de férmulas; todas ellas en

base a las relacién establecida en la definicién anterior.

Definicion 2.7: Satisfacibilidad de una férmula

Una férmula f es satisfacible si y sélo si existe algin modelo o# €(2”)” tal que

(e, 0) = f, en cuyo caso se dice que el modelo o# satisface la férmula f. |
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Obsérvese que esta definicion de satisfacibilidad se corresponde con la
Interpretacion anclada de las férmulas temporales [Manna89], en la que las

féormulas se evalian en el primer estado de un modelo.

Definiciéon 2.8: Validez de una férmula

Una férmula f es vdlida, y se denota como k= f, siy sélo si cada modelo del conjunto
(27)“ satisface f. u

Es facil ver que la relacién existente entre validez y satisfacibilidad de una
féormula es la siguiente: una férmula f es valida exactamente cuando —f es no

satisfacible.

Definicién 2.9: Satisfacibilidad de un conjunto de formulas

Un conjunto finito de formulas S={f1, f2, ..., fu} es satisfacible si y sélo si la
conjuncion de todos sus elementos, fi A fo A ... A fa, es satisfacible. El conjunto S
vacio siempre es satisfacible (o sea, cualquier modelo y en cualquier instante lo

satisface), dado que la conjuncién vacia se identifica con la constante 1l6gica T. ]

2.4.5. Equivalencia entre las representaciones de GIL y FIL

Al principio de la secciéon 2.1 se ha indicado que la légica empleada tiene dos
representaciones posibles: una de tipo grafico (usando férmulas GIL) y otra de tipo
textual (utilizando férmulas FIL). De todo lo dicho en este capitulo se deduce que
existe una correspondencia clara entre las férmulas de GIL y las de FIL. Asi, los
patrones de busqueda y los intervalos en GIL se corresponden directamente con los
de FIL, mientras que otros constructos de GIL, como los que expresan una
propiedad invariante o una eventualidad, se corresponden con ciertos operadores
de la sintaxis extendida de FIL (U y ¢ en los ejemplos citados). Con el fin de poner
de manifiesto dicha correspondencia de forma explicita, en la Tabla 2.1 se presentan
las féormulas textuales que representan en FIL exactamente lo mismo que las
correspondientes férmulas graficas representadas en GIL a lo largo de todo este

capitulo.
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Tabla 2.1. Representacion en FIL de las formulas graficas mostradas (en GIL) en este capitulo

FIL GIL
f (2.1
i (2.2)
of (2.3)
[»F | ->g,~>h)i (2.4)
[=>F | >f,—>g,—h)i (2.5)
[~ 1 ->fg (2.6)
[->F | -)g (2.7)(2.8)

[>FIAF2 | >FIAF2,5g1vg2,—>h1=h2)([—>il] —>i1,5i2)013=[- | >i3)(-idri5) | (2.9)

O[—rojo | »rojo,—»verde)istop-coches (2.10)
[-»pulsar-boton | —) ¢ verde-peatones (2.11)
[Wverde (2.12)

[- | »rojo)oamarillo (2.13)
[=>corte-luz | ) 00—Funciona (2.14)

a Al[—»a,—»—a | »a,—»—-a,—a) 00(bv—c)=0d) (2.16)

La correspondencia existente entre estas férmulas textuales y sus
representaciones graficas homoélogas es facil de ver. No obstante, en [Dillon94a] se
da una demostracién formal de la equivalencia que existe entre las férmulas
textuales de FIL y su representacion grafica en GIL, asi como de la no ambigiiedad

del lenguaje grafico.

La semantica del lenguaje < ciL(9) de las férmulas bien formadas de GIL
relativas al conjunto de proposiciones atémicas & se obtiene traduciendo sus
férmulas al lenguaje ZFiL(#) y aplicando la semantica definida formalmente en el
apartado anterior para este ultimo lenguaje. Ademads, las férmulas GIL se
Interpretan sobre el mismo conjunto de modelos que las de FIL y las nociones de
satisfacibilidad y validez de férmulas se aplican de igual modo en ambas logicas.
Por tanto, FIL y GIL sélo se diferencian en la sintaxis o representacion utilizada en

sus féormulas (textual y grafica respectivamente), compartiendo ambas la misma
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semantica, o sea, tienen el mismo poder expresivo, por lo que se puede decir que

son, en esencia, la misma légica.

Debido a que un mismo contenido semantico se puede expresar en GIL de
varias formas (por ejemplo, colocando algunas subférmulas vertical u
horizontalmente), dos férmulas con distintas representaciones en GIL pueden tener
la misma traduccién a FIL, al ser estructuralmente equivalentes. Un ejemplo de
esto se muestra en la Tabla2.1, donde las féormulas (2.7) y (2.8) en GIL se

corresponden con la misma férmula FIL.

La idea es desarrollar un editor grafico, similar al implementado en [Kutty93b]
[Kutty94a], de modo que el disenador del sistema pueda realizar la especificacién
de propiedades directamente en GIL, de tal manera que esta herramienta traduzca
automaticamente las féormulas GIL que constituyen dicha especificacién en sus
equivalentes férmulas FIL. Estas ultimas seran las utilizadas por nuestro
algoritmo (presentado en el Capitulo 5) para verificar que el sistema cumple esa

especificacion.

Por todo ello y por motivos de compactaciéon y facilidad tipografica, la
representacion textual sera la que se utilizara mayormente a lo largo del resto de
esta memoria, por lo que a partir de ahora FIL sera el acréonimo que se utilizara

con mas frecuencia para hacer referencia a la 16gica empleada.

2.5. Descripcion de los principales términos
|6gicos empleados

Con el animo de que el material presentado en esta memoria sea autocontenido, a
continuacién se recogen y describen algunos de los términos l6gicos méas generales
que se utilizan en la misma. El lector familiarizado con el paradigma de la légica
temporal lineal puede perfectamente saltarse esta seccidon, sin que eso afecte ni a la

lectura ni a la comprension del resto de esta memoria.

Tal y como ya se ha comentado, el lenguaje de una légica L para el conjunto de
proposiciones atémicas & se denota como <Z.(# y representa al conjunto de
férmulas bien formadas definido por su sintaxis, o sea, por las reglas de formacién
de sentencias correctas que constituyen dicha légica. La semdntica de la légica L

asocia una interpretacion a cada una de las sentencias del lenguaje Z.(#) sobre un
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conjunto o universo de modelos (concepto formalizado en el apartado 2.4.3),
indicando si una féormula fe ZL(#) es cierta (se cumple) o no sobre un determinado

modelo.

Sobre un determinado universo de modelos, una teoria T es el subconjunto de
sentencias del lenguaje de la légica (esto es, T < Zi(#)) que son vdlidas en el
conjunto de modelos que componen ese universo, o sea, sentencias que son ciertas
cuando se interpretan sobre cualquier modelo de dicho universo. Por consiguiente,
cualquier sentencia de una teoria es una tautologia. Una teoria T es completa si
para cualquier férmula bien formada de la légica feZL(#), o feT o —feT. Se dice
que T es inconsistente si hay alguna sentencia fe Z7.(#), tal que feTy —feT, siendo
consistente en caso contrario. Una teoria T es decidible si existe un algoritmo, a
menudo denominado procedimiento de decision, para determinar la pertenencia de
cualquier sentencia del lenguaje Z.(#) a la teoria T, es decir, dada una férmula
feZ1(9), el procedimiento de decisiéon debe terminar afirmando o negando la
pertenencia de f a T. Por el contrario, T es indecidible si no se puede construir
dicho algoritmo. Por extensién, se dice que una légica L es decidible o indecidible
segln que exista o no el mencionado algoritmo. La indecibilidad de una légica sélo
significa eso (imposibilidad de construir un procedimiento de decisién para la

misma) y no que su semantica sea ambigua.

El problema que resuelve el procedimiento de decisién de una légica es el de la
validez de una determinada sentencia o férmula bien formada f de su lenguaje, o
sea, si f es cierta para cada modelo del universo considerado. Su dual es el
problema de satisfacibilidad, que determina si existe algin modelo (en ese

universo) en el que f sea cierta.

Una axiomatizacion AT) para una teoria T es un conjunto de axiomas
(sentencias basicas de esa teoria), junto con un conjunto de reglas de inferencia
(pares de sentencias de T que sirven para derivar unas sentencias a partir de
otras). La teoria deductiva @(T)) correspondiente a una axiomatizacion .«(7T) es el
conjunto de sentencias derivables desde sus axiomas al aplicar finitamente sus
reglas de inferencia. Cuando 2(+A71)) c T se dice que la axiomatizacién es sélida.
Cuando 2(AT))=T entonces la axiomatizacion es también completa. En
determinados contextos, donde un sistema deductivo es visto sélo como un medio
para generar una teoria 7, un procedimiento de decision para T puede ser

considerado como una axiomatizaciéon para dicha teoria.
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Una determinada propiedad se puede identificar con un conjunto de modelos
(formado por todos aquellos que la cumplen). Una légica puede expresar una
propiedad si y sélo si hay alguna sentencia en su lenguaje tal que el conjunto de
modelos que la satisfacen es exactamente el definido por dicha propiedad. Sobre un
determinado universo o conjunto de modelos, dos légicas L1 y Lz tienen el mismo
poder expresivo (también se dice que son expresivamente equivalentes) si cualquier
propiedad expresable en Li es también expresable en Lz y viceversa. Por el
contrario, L1 es (estrictamente) mds expresiva que L2 si L1 puede expresar cada

propiedad expresable en Lz, pero no viceversa.
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RESUMEN Y ORGANIZACION

Si en el capitulo anterior se establecié el marco que definia el formalismo 1égico
empleado en esta tesis, el presente capitulo hace lo propio con respecto a la
técnica de verificaciéon en la que se enmarca nuestro trabajo, estudiandose
ademas las principales técnicas automatizadas que se utilizan hoy dia para
comprobar que un sistema es correcto. Asi, en la primera seccién se da una
introduccién a la verificacion automatizada, dedicando las tres siguientes
secciones a describir los aspectos fundamentales de cada una de las tres técnicas
mas utilizadas para tal fin: la demostracion de teoremas, la comprobacion de
modelos y la realizacion de pruebas, resaltando las fortalezas y debilidades de
cada técnica. Dado que nuestro interés se centra en la comprobacion de modelos,
la seccion dedicada a la misma se tratara con un mayor detenimiento y
extensién. Finalmente, en la tultima seccién se comparan brevemente las
principales ventajas e inconvenientes de las técnicas mencionadas, llegandose a
la conclusién de que la combinacién de varias de ellas podria ser beneficiosa y

presentandose una serie de enfoques que ponen en practica esta idea.
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3.1. Introduccidén a la verificacion automatizada

Aunque la verificacién se aplica tanto a sistemas hardware como software, nuestro
Interés se centra en éstos ultimos, por lo que nos cefiiremos a ellos. Se puede decir
que verificar un programa es demostrar, de manera matematico-formal, que el
programa satisface una especificaciéon escrita en un lenguaje logico. Aunque desde
un principio, tomando como punto de partida los trabajos de Floyd [Floyd67] y
Hoare [Hoare69], la verificaciéon parecia ser un enfoque prometedor para asegurar
la correccién del software, después de méas de 30 afios de investigacién, atin no se
ha conseguido encontrar una tecnologia ampliamente utilizable. Hay al menos dos

razones para ello:

1) La verificacién consiste en comparar dos descripciones de lo que el programa
debe hacer: el propio programa y una especificacién légica, que en principio es
mas corta y abstracta. Para un sistema complejo, la especificacion légica puede
ser muy larga y dificil de obtener, no siendo obvia su correccidn, lo que convierte

en hipotética la certeza que la verificacién parece ofrecer.

2) El proceso de verificaciéon requiere demostraciones muy largas (se puede
necesitar mucho mas tiempo que el empleado para escribir el propio programa)
y muy propensas al error, ya que son demasiado especificas y aburridas para ser
comprobadas de forma fidedigna por el hombre, y la tecnologia de verificacién

aun no esta lo suficientemente madura como para ser ampliamente utilizada.

No cabe duda de que el objetivo final, que estd en la mente de muchos
investigadores en este campo, es la verificacion completamente automdtica (o sea,
algoritmica) del software. Asi, una herramienta o algoritmo de verificacién de este
tipo aceptaria como entradas tanto el sistema software a verificar como la
especificacién que éste debe cumplir y, sin intervencién alguna del usuario,
responderia si ese software satisface o no dicha especificacién. Aunque ciertamente
éste es un objetivo muy atractivo y deseable, gracias a la teoria de la computacién
[Sipser96] [Lewis97] [Hopcro79] [Papadi94] se sabe que esa herramienta no se
puede construir para un amplia clase de programas. Sin embargo, esta restriccién
tedrica no ha impedido la buisqueda, con los consiguientes hallazgos, de soluciones
practicas para comprobar la correccién del software [PeledOla]. Algunas de las

1deas empleadas para conseguirlo son:
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e Utilizar la abstraccién para ocultar o eliminar muchos de los detalles

(irrelevantes para nuestros propésitos) del software a verificar. De este modo,
se obtiene un modelo abstracto (mas simple) de ese programa, de modo que lo
que se verifica realmente no es el propio programa (cdédigo fuente), sino su
modelo abstracto (sistema de transiciéon de estados, por ejemplo). Como
consecuencia, en estos casos, el proceso de verificacién logra un aumento,
aunque no absoluto, en la confianza de que el sistema verificado es correcto.
La abstraccién mencionada suele realizarse manualmente, puesto que la
existencia de un algoritmo de abstraccién que pudiera siempre convertir en
decidible el problema de la verificacién de cualquier programa, entraria en
contradiccion con el resultado tedrico de indecibilidad que se acaba de dar en

el parrafo anterior.

Restringir la verificacién a una clase de programas mas reducida, para la que
dicho problema sea decidible, es decir, que exista un algoritmo de verificacién
automatica que se pueda aplicar a cualquier programa de esa clase. Asi, por
ejemplo, para la comprobaciéon de modelos (método explicado en la seccion 3.3)

esa clase serd, por regla general, la de los sistemas de estados finitos.

Centrarse en las partes cruciales del sistema, en lugar de intentar verificar
todo el sistema. Asi, por ejemplo, se puede verificar: el algoritmo basico
subyacente de un producto software, o el protocolo de comunicaciones
existente en un sistema concurrente, o una version restringida de un
programa, en la que se ponen limites (normalmente pequefios) a los valores
que las variables pueden tomar, a los tamafos de las colas de mensajes, etc.
De este modo, se simplifica bastante la parte que se debe verificar, al mismo

tiempo que nos aseguramos de que lo esencial de ese software es correcto.

Combinar varios métodos de verificacién, pudiendo ser unos automaticos y
otros manuales o semiautomaticos. Asi, por ejemplo, para un determinado
sistema software se puede aplicar manualmente el razonamiento deductivo
para demostrar que la abstraccién empleada preserva (en el modelo
simplificado) las propiedades del sistema original que son de nuestro interés.
A continuacién, se puede comprobar automaticamente la correccion del
modelo abstracto. Por tanto, al combinar ambos métodos, se consigue reducir

el problema de la verificacién a uno mas simple y decidible.



3.2. Demostracion de teoremas 43

3.2. Demostracion de teoremas

La 16gica suele considerarse como un marco formal para el razonamiento deductivo,
en el que a partir de férmulas que describen el dominio de interés (una
axiomatizacion de dicho dominio) uno trata de obtener la féormula que desea
demostrar, con la ayuda de reglas de deduccién perfectamente definidas. Para la
verificacion de programas, esto significa que se necesita traducir el programa a
féormulas, axiomatizar los objetos (enteros, cadenas de caracteres, ...) que el

programa manipula y finalmente desarrollar la demostracién.

La demostracion de teoremas, también denominada verificacion deductiva, es
la primera técnica que surgié para verificar formalmente programas y algoritmos,
ya que los trabajos de Floyd [Floyd67] y Hoare [Hoare69] preconizaron esta idea a

finales de los afios sesenta.

El proceso de verificacion llevado a cabo con esta técnica se realiza
fundamentalmente a mano, por lo que a menudo es lento, largo, tedioso y bastante
propenso a errores. Por ello, y a pesar de que no se puede realizar de forma
completamente automatica, se han desarrollado wuna serie de potentes
herramientas, denominadas demostradores de teoremas, con el fin de que sirvan de
ayuda para realizar demostraciones de correccién y para imponer el rigor necesario
a la hora de aplicar la verificacién deductiva. Algunas de las herramientas mas
importantes de este tipo son: ACL2! [Kaufma0OOa] [KaufmaOOb], C0Q2z, HOLS?
[Gordon93], ISABELLE* [Nipkow02], PVS? [Owre92], STEP¢ [Manna94] [Bjorne00] y
TLV7.

Aunque estas herramientas no son capaces de completar automaticamente una
demostracion por si solas, si pueden (basandose en ciertas heuristicas) sugerir al
usuario céomo continuar una demostraciéon a partir de un determinado punto.
Ademas, proporcionan gran ayuda durante el proceso de verificacion, ya que, por
ejemplo, pueden: mantener varias demostraciones alternativas incompletas,

alternar entre subobjetivos que ain no se han demostrado y guardar las

L http://www.cs.utexas.edu/users/moore/acl2/

2 http://coqg.inria.fr/

3 http://www.cl.cam.ac.uk/Research/HVG/HOL/

4 http://www.cl.cam.ac.uk/Research/HVG/Isabelle/

5 http://pvs.csl.sri.com

6 http://www-step.stanford.edu/

7 http://www.wisdom.weizmann.ac.il/~verify/tlv/index.shtml
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demostraciones terminadas (para que puedan ser utilizadas en otras
demostraciones o ser actualizadas mas adelante). Una vez que una demostracién
se ha completado, muchos demostradores de teoremas proporcionan la opcién de
producir una copia (o impresion) de la misma en un formato que es “facil” de leer y

que, por ejemplo, permite su inclusién en un libro o articulo.

3.2.1. Fortalezas de la demostracion de teoremas

Como puntos mas fuertes e importantes de la verificacién deductiva podemos citar

los siguientes:

1) Utilizacion de teorias matemdticas y logicas con mayor rigor, lo que a veces
conlleva algunas consecuencias gratificantes, como por ejemplo: encontrar
errores en un programa, permitir una mejor comprension del cédigo que se ha
verificado y generalizar el algoritmo verificado para capturar nuevos casos que

no fueron previstos.

2) No estd limitada a sistemas de estados finitos, a diferencia de otras técnicas
(entre ellas, la mayoria de las que se aplican en comprobacién de modelos).
Permiten la verificacién de programas con varios dominios (enteros, reales, etc.)
y estructuras de datos (pilas, colas, arboles, etc.) e incluso de programas
parametrizados (por ejemplo, programas con un numero indeterminado de

procesos idénticos).

3) Proporciona una mayor confianza en el programa verificado, aunque en muchas
ocasiones no se verifique el propio cddigo, sino una versidén abstracta mas
simple del algoritmo implementado. En algunos sistemas esenciales y criticos,
donde un mal funcionamiento puede causar gran dafio, estaria justificada la
verificacién completa (del cdédigo) de ese sistema, incluso cuando esto implique

considerables esfuerzos y recursos.

4) Incremento de la probabilidad de encontrar errores, debido a que con frecuencia
este tipo de verificacién es realizado por personas distintas a las que disefiaron
y desarrollaron el cédigo. Asi, hay mas personas que intentan entenderlo y

corregirlo.

5) Introduccion de la nocion de invariante, que es un predicado o afirmacién que
relaciona valores de distintas variables (incluyendo al contador de programa) y

que se tiene que cumplir a lo largo de toda la ejecucién del codigo. Este
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6)

concepto, surgido gracias a la verificacion deductiva, puede incrementar la
fiabilidad del software. Asi, insertando estos invariantes (como predicados
adicionales a comprobar) dentro del cédigo fuente, éstos pueden utilizarse para
realizar una verificacion en tiempo de ejecucion, de modo que si se viola alguno
de esos invariantes, el programa es abortado para informar inmediatamente del

problema detectado.

Los sistemas de demostracién pueden utilizarse para definir la semdntica
formal de las construcciones de los lenguajes de programacion. Asi, por ejemplo,
el sistema de demostracién de Hoare [Hoare69] puede considerarse como la
definicién semantica formal de lenguajes de programacién parecidos a Pascal,
de modo que tanto sus reglas como axiomas ayudan a entender mejor los
distintos tipos de sentencias. Este sistema de demostracién ha sido extendido
para poder verificar programas concurrentes [Apt97] [France92] [Schnei97], de
manera que los sistemas de demostracién resultantes permiten ademés el
tratamiento de variables compartidas, comunicaciones sincronas y asincronas y
llamadas a procedimientos. Otra de sus caracteristicas es que se suelen hacer a
medida de un lenguaje de programacién, tal como Pascal concurrente o CSP. Un
sistema de demostracién genérico y que no estd ligado a ninguna sintaxis
concreta puede encontrarse en [Manna83]. Utilizar uno de estos sistemas de
demostracion con el fin aqui indicado puede ayudar a desarrollar lenguajes mas
claros y comprensibles, ya que si una construccion (tipo de sentencia) del mismo
es dificil de combinar dentro del sistema de demostracion, esto puede indicar

que no esta bien definida o que no se ha entendido bien su significado.

3.2.2. Debilidades de la demostracion de teoremas

Como principales desventajas o inconvenientes de la verificacion deductiva se

pueden mencionar las siguientes:

1)

2)

Consume mucho tiempo y esfuerzo, siendo con diferencia la técnica de
verificacién més lenta. De hecho, se suele invertir considerablemente maés
tiempo en la verificacion deductiva que en la programacién del correspondiente
cédigo, de modo que, en un proyecto grande, este tipo de verificacién se puede

convertir en el cuello de botella del mismo.

Depende en gran medida del ingenio y habilidad de la persona que realiza la

verificacion, requiriéndose que ésta tenga bastante pericia y un extenso bagaje
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3)

4)

5)
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matematico-légico; por esta razon, suele ser un matematico, un 1légico o un

ingeniero (informatico) bien formado en este campo.

Proceso manual en su mayor parte, ya que la persona encargada de efectuar la
verificaciéon deductiva, posiblemente ayudada por el disedador y/o el
programador, debe establecer los correspondientes invariantes (que se deben
cumplir a lo largo de toda la ejecucién) y afirmaciones intermedias (que se
deben cumplir en determinados puntos de la misma). Aunque se han
desarrollado algunas heuristicas para este fin, por regla general no es factible
obtener esas expresiones automaticamente. Ademas, aunque se utilice un
demostrador de teoremas, hay partes de una demostracién que no se pueden

automatizar.

Las demostraciones pueden contener errores. Después de invertir una cantidad
considerable de tiempo en una demostracién, una persona tendera a utilizar
“atajos”, por ejemplo, dejando sin demostrar aquellos fragmentos de cédigo que
parezcan demasiado obvios y triviales. Esta practica, que puede ser fuente de
errores, no esta permitida cuando se utiliza un demostrador de teoremas. En
este sentido, estas herramientas imponen rigor al proceso de verificacion,
asegurando que cada paso intermedio se obtiene conforme a las reglas y
axiomas del sistema de demostracién utilizado. Aun asi, debe tenerse en cuenta
que pueden existir errores potenciales en la propia herramienta de verificacién

(al tratarse ésta de un programa mas de software).

Riesgo de introducir demasiadas suposiciones, que pueden restringir la
generalidad de una demostracion a determinados casos particulares. En efecto,
se ha observado que muchas personas tienden a anadir como axiomas lo que no
son mas que suposiciones adicionales (que se pueden dar o no), creyendo que
son obvias y que acortan la demostracién. Asi, se obtienen demostraciones mas
débiles de lo que se piensa, ya que en lugar de demostrar que cierta propiedad
se cumple sobre un determinado dominio, en realidad lo que se ha demostrado
es que dicha propiedad se cumple bajo las suposiciones afnadidas durante la
demostracién. Por lo tanto, se puede creer erroneamente que esa propiedad es
correcta para todo el dominio considerado, cuando lo cierto es que no lo es. En el
peor de los casos, si existe alguna contradicciéon interna en las suposiciones
introducidas, la demostraciéon no tiene ningun valor, pero la persona que la ha
realizado no tiene constancia de ello. Con el fin de evitar este tipo de errores,

algunos demostradores de teoremas restringen el uso de estas suposiciones,
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bien obligando al usuario a demostrar cada nueva suposiciéon (utilizando los
teoremas ya demostrados con la herramienta) o bien marcando como inseguras

las demostraciones que utilicen suposiciones adicionales (no demostradas).

6) Aunque la demostracion sea correcta, el cédigo puede contener errores. Debido a
la naturaleza detallada de este tipo de verificacién y a la dificultad de realizarla
sobre el cédigo completo, con frecuencia se verifica no el propio c6digo, sino un
modelo simplificado del mismo. Por tanto, pueden existir diferencias entre la
version abstracta verificada y el cédigo realmente implementado, que hacen
posible que se cumpla lo enunciado en la primera frase de este parrafo. Para
evitar esto se tendria también que verificar formalmente la fidelidad de la

abstraccién realizada.

3.3. Comprobacion de modelos

Los origenes de esta técnica se encuentran en los trabajos de Clarke y Emerson
[Clarke81] [Emerso80] y de Quielle y Sifakis [Quiell82], realizados ambos de forma
independiente. La comprobacion de modelos (model checking), tratada
ampliamente en [Clarke99] y [BérardOl] y de la que se da una excelente
introduccién en [Wolper95], es considerada desde sus comienzos como una técnica
de verificacién automdtica de programas [Clarke86]. Este método se basa en un
problema (de légica formal) bastante simple: comprobar que una determinada
propiedad (expresada mediante una férmula de una légica temporal) se satisface en
un dominio finito especifico (el sistema de transicién que representa al sistema a
verificar). En otras palabras, consiste en comprobar que cualquier ejecuciéon de ese
sistema de transicién es un modelo® de la férmula, de ahi el nombre asignado a esta
técnica®. Por consiguiente, para comprobar que un programa satisface una
determinada propiedad, sélo hay que evaluar la correspondiente féormula sobre el

sistema de transicidon cuyos estados representan los posibles estados del programa

8 Aqui la palabra modelo se emplea en el sentido de “secuencia de estados que satisface una
determinada especificacién”. En la bibliografia sobre comprobacién de modelos, esta palabra
se utiliza a veces para designar al sistema de transicién que representa el comportamiento
del sistema que se desea verificar, y se denomina asi debido a que se trata de una versién
simplificada del sistema original, obtenida a partir del mismo mediante un proceso de
abstraccion.

9 Obsérvese que, independientemente del significado asociado a la palabra modelo (ver nota
anterior), el nombre de la técnica, comprobacion de modelos, es suficientemente descriptivo
y siempre hace referencia a lo mismo.
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y cuyas transiciones de un estado a otro se corresponden con la ejecuciéon de una

Instruccion o paso del programa.

La comprobacién de modelos no pretende ser un método completamente
general, sino que, en principio, sélo es aplicable a sistemas cuyos estados tienen
descripciones cortas y fdacilmente manipulables. Sistemas tipicos de esta clase son
aquellos cuya complejidad reside mas en el control que en los datos, tales como por
ejemplo: el hardware, protocolos concurrentes, sistemas de control de procesos y
mas generalmente los denominados como sistemas reactivos [Pnueli86a], cuyo
papel se describe mas bien en funcién de sus posibles secuencias de interaccién con

el entorno que por la transformacién que aplican a datos complejos.

Los sistemas de transicién utilizados en esta técnica de verificacién son
modelos globales del sistema que se desea analizar, por lo que carecen de entradas
y son no deterministas. El no determinismo en el sistema de transicién proviene o
del modelado de la concurrencia por entremezclamiento o de la ausencia de
informacién acerca del comportamiento de algin componente del sistema o de su
entorno. Asi, por ejemplo, un valor arbitrario producido por el entorno se puede

modelar mediante una eleccién no determinista de dicho valor.

3.3.1. Enfoque lineal frente a enfoque ramificado

Puesto que los sistemas de transicion que modelan los programas son no
deterministas, una cuestion que se debe abordar es cémo manejar (dentro de la
légica para especificar las propiedades) la multiplicidad de sucesores que cada
estado puede tener. Esto se puede hacer explicitamente (enfoque ramificado) o

implicitamente (enfoque lineal):

e En el enfoque ramificado [Clarke81] [Clarke86] los operadores temporales
introducidos en la légica especifican si se consideran todos los sucesores
posibles o sélo algunos de ellos. Por ejemplo, se puede decir que “en algin
estado futuro” una propiedad sera cierta, o que “en todos los estados

alcanzables” una condicién se cumplira.

e En el enfoque lineal [Lichte85a] [Vardi86] la légica es disenada para
describir secuencias lineales de estados (cada estado tiene sélo un sucesor).
El problema de la comprobacion de modelos consiste entonces en

comprobar que todas las secuencias lineales que puede generar el sistema
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de transicién (todas las posibles ejecuciones del programa) satisfacen la

féormula de la 16gica temporal lineal utilizada.

El enfoque lineal es adecuado cuando las propiedades que se desea comprobar
se expresan en términos de ejecuciones del programa, mientras que el enfoque
ramificado es mas apropiado cuando las propiedades se expresan en términos de la

estructura del programa. Para mas detalles, consultar [Wolper87] y [Emerso90].

3.3.2. El problema de la explosion de estados

El espacio de estados de un sistema concurrente compuesto por varios procesos
puede llegar a tener tantos estados como el nimero resultante de multiplicar los
estados de cada uno de los procesos que lo integran. Asi, por ejemplo, si un sistema
esta compuesto por n procesos idénticos, cada uno de ellos con m estados, donde los
procesos no se comunican entre si, entonces tendremos m» estados (n elecciones
independientes de m posibilidades). Obviamente, en casos mas realistas, la
Interaccion entre los distintos procesos a través de, por ejemplo, variables
compartidas, puede limitar considerablemente el nimero de posibles estados. A
pesar de ello, el nimero de estados sigue siendo por regla general bastante elevado
en sistemas medianamente complejos, siendo éste el principal factor restrictivo a la
hora de aplicar la comprobacién de modelos, ya que el sistema de transicién que
representa al programa a menudo tiene demasiados estados para ser construido o
incluso puede ser infinito. A esto es a lo que se conoce con el nombre de problema

de la explosion de estados.

Para intentar paliar este problema han surgido varias estrategias, aunque
ninguna de ellas garantiza una solucién definitiva para combatirlo. Ha de ser la
experiencia y la realizacion de experimentos lo que determine qué estrategia o
combinacién de ellas utilizar en cada caso. Dentro de estas estrategias podemos

distinguir, a grandes rasgos, entre dos tipos de técnicas:

I) Un primer grupo es el formado por aquellas técnicas que intentan construir sélo
parte del espacio de estados, manteniendo la capacidad de comprobar las

propiedades de interés. Entre ellas se encuentran las siguientes:

a) Técnicas de reduccion de orden parcial [Godefr90] [Valmar90] [Peled93],
que intentan evitar la representacién antiecondémica (en cuanto al

numero de estados) de la concurrencia por entremezclamiento. Para ello,
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explotan la conmutatividad existente entre transiciones concurrentes
cuando, desde el punto de vista de la propiedad a comprobar, diferentes
reordenaciones de eventos concurrentes generan la “misma” ejecucién, o

sea, esa especificacion no distingue entre dichas ejecuciones.

b) Técnicas de abstraccion [Clarke92] [Graf93], que sustituyen el sistema
que se desea comprobar por uno mas simple, en el que se han suprimido

los detalles irrelevantes para la propiedad que se va a comprobar.

c) Enfoques “on-the-fly” [Jard91] [Courco92] [Couvre99], que construyen
sb6lo la parte del espacio de estados del sistema que es explorada por la
féormula particular que estd siendo comprobada. En otras palabras, el
espacio de estados se confecciona a medida de la propiedad a comprobar,

y guiada por ésta.

d) Simetria [Emerso93], que aprovecha el hecho de que ciertas
permutaciones de los componentes de un estado generan la “misma”
ejecucion para una determinada propiedad. Recuérdese que cada estado
del sistema (global) esta formado por una serie de componentes (uno por
cada proceso). Asi, esta técnica se basa en la observacién de que algunas
especificaciones (especialmente para sistemas hardware) no pueden
distinguir entre ciertas ejecuciones obtenidas al permutar componentes
que pertenecen a diferentes procesos. En estos casos, se utiliza un
representante para cada conjunto de estados que son equivalentes bajo
permutacién, evitandose asi tener que explorar todos los posibles estados

del sistema.

II) Otra direccién distinta la constituye el enfoque simbdlico para comprobacién de

modelos (symbolic model checking) [Burch92] [McMill93], donde la idea es
representar implicitamente en lugar de explicitamente los estados y
transiciones que modelan el programa. La representacién implicita habitual es
una codificacién eficiente de las féormulas booleanas, conocida con el nombre de
Binary Decision Diagrams (BDDs) [Bryant92]. Lo verdaderamente importante
de esta representacion es que las formulas temporales se pueden comprobar
directamente sobre ella, sin tener que construir una representacién explicita
del espacio de estados. Esto cambia completamente el factor restrictivo: la
cuestiéon ya no es el tamafio del espacio de estados, sino el tamafo de su
representacion BDD. Como consecuencia, a veces se pueden comprobar

sistemas con un numero astronémico de estados. Este enfoque se basa en la
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utilizacion de la légica temporal ramificada CTL (Computation Tree Logic)
[Ben-Ar83], siendo bastante adecuado para la verificacion de circuitos
hardware [Meinel98].

3.3.3. Fortalezas de la comprobacion de modelos

Entre las principales fortalezas de la comprobacién de modelos se encuentran las

siguientes:

1)

2)

3)

Proceso de verificacion en gran parte automdtico, aunque no completamente, ya
que normalmente se requiere que el sistema a verificar sea modelado, esto es,
traducido a una representaciéon manipulable por la herramienta utilizada. Este
proceso debe realizarlo el usuario, quien, por regla general, crea un modelo
abstracto mas simple que el sistema original, con el fin de reducir la
complejidad del problema de la verificacién. A pesar de esta intervencién del
usuario en el proceso de verificaciéon, comparandola con la que exigen otras

técnicas o métodos de verificacién, su participacién es mas bien pequena.

Relativamente facil de implementar, debido a que la comprobacién de modelos
se basa en una serie de ideas simples para las que no es muy dificil construir un
buen algoritmo. Prueba de ello es la proliferacion de herramientas de
comprobacién de modelos existente en la actualidad, que permiten comprobar
un amplio rango de propiedades. Entre estas herramientas se encuentran:
SPIN?® [Holzma91] [Holzma97], SMV!! [Clarke96] [McMill93], VIS [VIS96],
COSPAN/FORMALCHECK [Har'E190], MURPHI'3 [Dill92] y PEP!* [Grahlm97]

[Grahlm99], por citar algunas de las mas representativas.

Genera un contraejemplo cuando el sistema modelado no satisface la propiedad
especificada. Este contraejemplo es una ejecucién que incumple dicha
propiedad. La informacién suministrada por el contraejemplo puede ser
utilizada tanto para corregir el modelo abstracto del sistema como para depurar
el codigo del programa original. Puesto que el principal objetivo de una
herramienta de comprobacién de modelos es la rapida deteccién de posibles

errores, con frecuencia se considera mucho maéas valioso que ésta devuelva un

10 http:/metlib.bell-labs.com/netlib/spin/whatispin.html

11 http://[www-2.cs.cmu.edu/~modelcheck/smv.html

12 http://www-cad.eecs.berkeley.edu/Respep/Research/vis/
13 http://sprout.stanford.edu/dill/murphi.html

14 http://theoretica.informatik.uni-oldenburg.de/~pep/
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4)

5)

6)
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contraejemplo a que concluya indicando que el modelo del programa satisface la

especificacion.

Se puede utilizar fdacil y repetidamente para comprobar una amplia variedad de
propiedades, proporcionando informacién 1util, incluso sin tener una
especificaciéon exhaustiva del sistema que se esta desarrollando. Por
consiguiente, la comprobacion de modelos puede ser vista como una
herramienta de depuracién minuciosa que, en lugar de observar unas pocas de
las ejecuciones posibles, comprueba de forma fidedigna que todas las posibles

ejecuciones del programa satisfacen una determinada propiedad.

Permite llevar a la practica la verificacion automadtica de software, al menos
para alguna versién abstracta del producto software. Recordemos que la
complejidad de la verificacién automatica de software es un problema
computacionalmente duro que, hasta hace no mucho tiempo, fue considerado
como muy dificil de llevar a cabo. Esto se ha superado hoy en dia, en parte
gracias al vertiginoso avance del hardware, con memorias cada vez de mayor
capacidad y procesadores cada vez mas rapidos, y en parte gracias a la gran
cantidad de heuristicas especialmente desarrolladas para la comprobaciéon de

modelos.

Herramientas optimizadas para un tipo particular de software. Claramente, el
tipo de optimizacién dependera de las heuristicas especiales que implemente la
herramienta de verificacion. Asi, por ejemplo, una herramienta de
comprobacién de modelos puede estar optimizada para verificar programas
(concurrentes) cuyos procesos se comunican de forma asincrona mediante paso
de mensajes, mientras que la existencia de variables compartidas entre dichos
procesos podria neutralizar la mayoria de sus optimizaciones. Por consiguiente,

habria que escoger la herramienta mas adecuada al tipo de sistema a verificar.

3.3.4. Debilidades de la comprobacién de modelos

Ademas del problema de la explosién de estados, tratado en el apartado 3.3.2, y que

constituye su principal factor restrictivo, como debilidades de la comprobacién de

modelos podemos citar las siguientes:

1)

Requiere modelar (manualmente, por regla general) el sistema a verificar en el
lenguaje de modelado que incluye la herramienta utilizada. Aunque en

ocasiones se dispone de un mecanismo de traduccién automatica entre el cédigo



3.3. Comprobacién de modelos 53

2)

3)

4)

fuente original y la sintaxis empleada por el lenguaje de modelado interno de la
herramienta, al utilizarlo se suelen perder ciertas optimizaciones y heuristicas
que las herramientas de comprobacién de modelos incluyen para su sintaxis
interna. Lo mismo puede decirse de las traducciones automaticas realizadas
entre formalismos utilizados por diferentes herramientas: su resultado es
mucho menos eficiente que el obtenido al usar directamente la sintaxis
especifica de la herramienta con la que se va a realizar la verificacién. Ademas,
modelar el sistema de modo manual permite aplicar cierta abstracciéon al
modelo, con el fin de mejorar la ejecucién del proceso de verificacién

propiamente dicho.

Se verifica un modelo abstracto del programa, no el propio programa. Como
consecuencia, se ha de evaluar cuidadosamente el resultado del proceso de
verificacién, debido a la posibilidad de modelar incorrectamente el sistema (por
ejemplo, aplicando una abstraccién inadecuada). Asi, puede que el modelo sea
una infraespecificacién del programa (esto es, que no considere algunas de sus
ejecuciones); en ese caso, puede ocurrir que la herramienta de comprobacién de
modelos informe de que el modelo satisface la especificacién, cuando el
programa real no lo hace. Por el contrario, el modelo puede ser una
sobreespecificacién del programa (es decir, que contenga ejecuciones que no se
correspondan con las del programa); por esta razén, cuando la herramienta de
comprobacién de modelos devuelve un contraejemplo, el usuario debe
comprobar, de nuevo manualmente, que se trata de un error real en el

programa y no sélo en el modelo abstracto.

El usuario debe, a menudo, afinar la verificacién, suministrando ciertos
parametros, tales como: el tamarno de la pila de busqueda, la cantidad de
memoria disponible y la ordenacién de las variables del modelo. Esto conlleva
que el usuario de una herramienta de comprobacién de modelos sea, en muchos

casos, un experto en su manejo, y en ocasiones, su propio desarrollador.

Las herramientas existentes a menudo no terminan el proceso de verificacion,
debido a restricciones de memoria o de tiempo, siendo incluso dificil predecir si
una herramienta en particular tendra éxito o fracasari en determinar si cierta
propiedad se cumple o no en un sistema concreto. Una de las razones que
explican esto es que el tamano del espacio de estados requerido para verificar

un programa de una determinada longitud puede variar considerablemente.
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3.4. Realizacion de pruebas

La realizacion de pruebas (testing) [Myers79] [Beizer90] [Kaner93] [Patton00]
consiste en ejecutar el programa a comprobar para un muestreo de sus posibles
ejecuciones (seleccionadas de acuerdo a algun criterio), en un intento de encontrar
errores. Cada ejecucion se compara con el resultado esperado y cualquier

desviacién se anota como error.

Dado que se basa en la ejecucion de sélo algunas de todas las posibles
ejecuciones del programa a comprobar (la ejecucién de todas ellas es normalmente
inviable y poco préactico), esta técnica no pretende demostrar la ausencia de errores
en el programa ni que éste cumple su objetivo correctamente, ni puede garantizar
que se encuentren todos los errores (ni siquiera alguno). Por todo ello, algunos
investigadores no consideran que esta técnica sea un método formal. Sin embargo,

es con diferencia la técnica mas utilizada para mejorar la calidad del software.

Puede ser necesario anadir cédigo al programa que se pretende comprobar para
prepararlo convenientemente antes de realizar el proceso de pruebas. El objetivo de
este codigo adicional puede ser, por ejemplo: automatizar dicho proceso, seguir la
pista de los resultados de las pruebas y comprobar su correccién y/o elaborar
estadisticas acerca de todo el proceso de pruebas. En otros casos, puede ser
necesario obligar al programa a empezar en un estado que no sea inicial
(posiblemente asignando determinados valores a sus variables) o comparar los
valores de algunas variables internas cuando se alcanza cierto punto de la
ejecucion. Para estas tareas también habra que anadir cédigo al programa original.
En algunas ocasiones, este cddigo puede ser afiadido automaticamente en tiempo

de compilacién.

Existen distintos tipos de pruebas, que se aplican en diferentes niveles y fases.
Mencionaremos a continuacién algunos de los mas importantes, entre ellos, por
ejemplo: las pruebas de unidad (o de mdédulo), que son las de mas bajo nivel, dado
que se aplican a pequenos fragmentos de cédigo separadamente; las pruebas de
integracion, que comprueban si los diferentes moddulos (que pueden haber sido
programados por distintos equipos) se acoplan bien; las pruebas de sistema, que
comprueban la funcionalidad del software como un todo, y las pruebas de
aceptacién, que normalmente son realizadas por el cliente con el fin de determinar
si el programa se ajusta a sus necesidades. Las pruebas de nivel inferior (de unidad

o de integracion) sefialan exactamente dénde se encuentra el correspondiente error,
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mientras que las de nivel superior (de sistema o de aceptacién) s6lo dan una idea
aproximada de cual puede ser la causa del mismo. Asi, las primeras permiten
encontrar rapidamente un error (siendo mas facil y econémico corregirlo), ademas
hacen posible que diferentes partes del software se puedan desarrollar y probar

simultaneamente.

Las pruebas de caja blanca (white box testing) [Cole00] se basan en
inspeccionar los detalles internos del cédigo. Para enfatizar mas el hecho de que el
cddigo es visible, algunos prefieren designarlas con otros nombres, como: pruebas
de caja transparente, clara, de cristal o abierta. Se denomina camino de ejecucion a
una secuencia de puntos de control e instrucciones que aparecen en el cédigo a
comprobar, o sea, a un camino en el diagrama de flujo de dicho cédigo. EI niimero
de caminos de ejecucion en un programa puede ser muy grande e incluso no estar
acotado, por lo que normalmente es inviable recorrerlos todos. Para hacer frente a
esta limitacion existen diferentes criterios de cobertura, que establecen como se
deben escoger los distintos casos de prueba para que, comprobando un ndmero
relativamente pequefno de caminos de ejecucién, se logre alcanzar un alto grado de

probabilidad de encontrar errores potenciales. Algunos de esos criterios son:

e Cobertura de sentencias, donde cada sentencia ejecutable del programa debe

aparecer en al menos un caso de prueba.

o Cobertura de arcos, donde cada arco ejecutable (del diagrama de flujo del

programa) debe aparecer en algiin caso de prueba.

e Cobertura de condiciones, donde cada condicién ejecutable del programa debe
aparecer como minimo en dos casos de prueba, en uno de ellos evaluada como

cierta y en el otro como falsa.

Con el andlisis de la cobertura del codigo se puede medir la calidad del
conjunto de casos de prueba considerado (denominado test suite en inglés). Para
ello, se compara dicho conjunto contra el cédigo, segtun el criterio de cobertura
elegido. Asi, por ejemplo, es posible obtener el porcentaje de sentencias o de arcos
cubiertos, dando asi una indicacién de qué partes del cddigo (sentencias,
condiciones, etc.) necesitan ser cubiertas por nuevos casos de prueba. Este analisis,
que puede servir para determinar la probabilidad de que haya errores en el codigo
después del proceso de pruebas, algunas veces identifica casos de prueba

redundantes para obtener la cobertura deseada.
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Las pruebas de caja negra (black box testing) [Beizer95] no consideran la
estructura interna del sistema a comprobar, bien porque no se conozca o no esté
accesible o para no estar influenciado por la implementacién del mismo. Por lo
tanto, estan mas orientadas a comprobar la funcionalidad del sistema en etapas
mas avanzadas del desarrollo (pruebas de sistema y de aceptaciéon). Por el
contrario, las pruebas de caja blanca, al inspeccionar directamente el cédigo, son
mas apropiadas para las primeras fases de pruebas (de unidad y de integracién).
Para las pruebas de caja negra a menudo se modela el sistema a comprobar
mediante un grafo o un autémata y se utilizan algoritmos de grafos para generar el
conjunto de casos de prueba que se ejecutaran sobre el cédigo, mientras que en las
pruebas de caja blanca se usa el propio codigo para obtener dicho conjunto. Parece
logico, pues, que los criterios de cobertura empleados en las pruebas de caja negra
se apliquen con respecto al espacio de estados del grafo modelado, intentandose
cubrir por regla general todos los arcos o todos los estados del mismo, aunque

existen otros criterios.

Existen diferentes clases de herramientas que ayudan a realizar las pruebas.
Entre ellas se encuentran las que sirven para: generacion de casos de prueba, que
modelan el sistema a comprobar y utilizan el modelo para generar el conjunto de
pruebas segun el criterio de cobertura elegido; evaluacién de la cobertura, que
indican el grado de cobertura logrado al utilizar un determinado conjunto de
pruebas (suite test), y ejecucion del test, que ejecutan los casos de prueba sobre el
programa a probar e informan de los resultados del test, para lo que pueden
requerir la compilacién de dicho programa, con el fin de incluirle cédigo adicional
necesario para ejecutar las pruebas (como se ha descrito al principio de esta
seccién). Hay gran cantidad de herramientas de pruebas (testing tool), pero debido
a que la mayoria de ellas son comerciales (no estando disponibles sin cargo alguno
para propésitos académicos o de investigacion), sélo indicamos aqui algunas de
ellas: GCT?> (Generic Coverage Tool), PET (Path Exploration Tool) [Gunter99]
[Gunter00], TESTMASTER, TESTPARTNER, TESTWORKS/COVERAGE, CODETEST vy
TESTCENTER.

3.4.1. Fortalezas de la realizacion de pruebas

Como puntos mas fuertes o principales ventajas de la realizacién de pruebas

podemos mencionar las siguientes:

15 ftp://es.uiuc.edu/publ/testing/ GCT/GCT.README
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Se aplica directamente sobre el propio sistema (cédigo) a comprobar, sin
necesidad de generar un modelo mas simple del mismo, como ocurre con

frecuencia en las otras dos técnicas presentadas.

Es una técnica simple, que no requiere de formalismos matematico-légicos, lo
que facilita su utilizacion por un mayor nimero de personas. Por esta razon, es

la técnica mas popular para aumentar la calidad del software.

Proporciona una solucién prdctica (a un coste razonable) para sistemas grandes.
La realizacién de pruebas consume mucho menos tiempo y requiere bastantes
menos recursos y esfuerzos humanos que la verificacion deductiva
(demostracion de teoremas). Ademas, es aplicable incluso en aquellos casos en
los que es demasiado dificil y complicado realizar ésta ultima, y donde la
verificacién automatica (comprobaciéon de modelos) no es viable, como por
ejemplo: en sistemas con un espacio de estados enorme o infinito, o en sistemas

con estructura de datos complejas.

Se adapta a la estrategia empleada para desarrollar el sistema que se pretende
comprobar. Asi, en programas de gran tamafio, compuesto por muchos
procedimientos, tareas y/o médulos, desarrollados normalmente por diferentes
equipos, esta técnica permite que cada equipo pruebe por separado la parte del
software que ha implementado, antes de integrarla al resto y de realizar las
pruebas (globales) a nivel de sistema. Con ello se consigue acelerar el proceso de
desarrollo (al poder trabajar los distintos equipos simultdneamente y en
paralelo) y que la comprobacion de errores pueda empezar incluso antes de que

todos los equipos hayan completado su trabajo.

3.4.2. Debilidades de larealizacién de pruebas

Los inconvenientes o desventajas mas importantes de esta técnica son los que se

exponen a continuacion:

1)

No es una técnica exhaustiva, al basarse en un muestreo de las ejecuciones del
sistema, en lugar de en la comprobacion sistematica de todas ellas. Puesto que
se aplica directamente a programas reales con un nimero muy grande (o
incluso infinito) de estados, es imposible o poco practico comprobar todas sus

ejecuciones.
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2)

3)

4)

5)
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Proporciona menos garantias de correcciéon que las otras dos técnicas. En efecto,
no puede garantizar que el sistema comprobado se comportara correctamente
bajo cualquier circunstancia posible. Tampoco garantiza la deteccion de todos

los errores existentes en el cédigo, es mas, ni siquiera de algunos de ellos.

Se debe anadir cédigo al programa original, con el fin de ejecutar
convenientemente los distintos casos de prueba y de observar y comprobar
adecuadamente los resultados obtenidos (tal y como se ha comentado al

principio de la seccion 3.4).

Los casos de prueba tienen un cierto sesgo, ya que estan influenciados por el
criterio de cobertura elegido y por las estructuras a partir de las que se generan
(c6digo implementado, en las pruebas de caja blanca, y grafo modelado, en las

pruebas de caja negra).

Realizada a menudo por el propio programador. En cierto sentido, el objetivo de
un programador es el opuesto al de la persona que realiza las pruebas, ya que
ésta tratara de mostrar que el cédigo contiene errores (al contrario que aquél).
Por lo tanto, no se aconseja que un programador compruebe su propio cédigo, ya
que puede estar demasiado confiado en la bondad del mismo e influenciado por
su estructura interna (que él mismo ha creado y que puede no ser la mas

adecuada). Sin embargo, en la practica, esto es lo mas habitual.

5. Combinaciéon de métodos formales

Cada uno de los métodos presentados en este capitulo tienen sus ventajas e

Inconvenientes, siendo los que se enuncian a continuacién, a modo de resumen, los

mas importantes:

e La verificacion automatica (comprobaciéon de modelos), es muy atractiva,
puesto que es una técnica exhaustiva (comprueba que todas las posibles
ejecuciones del sistema son correctas) y sélo requiere una minima
intervencion por parte del usuario. Sin embargo, su efectividad depende en
gran medida del tamafno del sistema verificado, decreciendo conforme éste

aumenta.

e La verificacién deductiva (demostracién de teoremas) puede, por el contrario,

ser aplicada a sistemas con un numero infinito de estados, pero es bastante
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lenta y requiere una amplia participaciéon y gran destreza por parte del

usuario.

e La realizacién de pruebas (festing), no siendo un método formal propiamente
dicho, tiene la ventaja de que se aplica directamente sobre el propio sistema
software, pero no es una técnica exhaustiva, por lo que puede omitir la

deteccién de algunos errores.

Por consiguiente, parece logico que la cooperacién o integracién de varios de
estos métodos para verificar un sistema pudiera conllevar una suma o combinacién
de sus fortalezas, al mismo tiempo que se podrian mitigar algunas de sus
debilidades. Asi, por ejemplo, al combinar la verificacién (automatica o deductiva)
del diseio (modelo) de un sistema con la realizacién de pruebas al sistema real
(c6digo) se incrementa considerablemente la fiabilidad del software, decreciendo
enormemente la posibilidad de que el sistema se comporte de forma errénea o
inesperada. A continuacién se exponen algunos enfoques existentes que integran (o

al menos recogen ideas de) varias de las técnicas presentadas en este capitulo.

Mientras que en la comprobacion de modelos se verifica automaticamente que
un modelo del sistema cumple ciertas propiedades, en las pruebas de caja negra se
usa dicho modelo para generar los casos de prueba que se deben ejecutar sobre el
cédigo. Esto hace que, en cierto sentido, ambas técnicas sean complementarias,
pudiéndose combinar en un enfoque [Sharyg0l] que construye un modelo del
sistema y cuyo esquema se muestra en la Figura3.1. Ese modelo se usa para
ejecutar los casos de prueba sobre el programa, comparando su comportamiento con
el de las ejecuciones realizadas. Ademas, se verifica automaticamente (mediante

comprobacién de modelos) que éste cumple la propiedad especifica.

Verificacion
Sistema W Pruebas ( M,Odf Ito : automtica (Especificacién
(programa) J (testing) L (version abstracta J (model checking) &Jropiedad a verificar)

del sistema)

Figura 3.1. Enfoque que combina la realizacién de pruebas con la comprobacion de modelos

Una pega que se le puede poner al enfoque anterior es que se pretende

comprobar que el modelo se ajusta al sistema mediante la realizaciéon de pruebas,
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lo que no constituye una gran garantia. Para incrementar nuestra confianza en
este sentido, se puede emplear un enfoque mas riguroso (y caro), consistente en
sustituir la realizacion de pruebas por la verificacion (deductiva) de la
correspondencia existente entre el sistema y su modelo (ver Figura 3.2). Puesto que
el modelo es una versién abstracta (simplificada) del sistema real, verificar la

correccién de éste ultimo implica en realidad dos tareas de verificacién:

(1) Demostrar (deductivamente) que las propiedades esenciales (que incluyen a
todas las que se quieren comprobar) se preservan entre el sistema original y

su versiéon simplificada.

(2) Verificar (automaticamente) la correcciéon del modelo abstracto.

Modelo M
(version abstracta
del sistema)

Sistema S Verificacion

(programa)

Comprobacion Especificacion ¢

deductiva de modelos | (propiedad a verificar)

Figura 3.2. Enfoque que combina la verificacién deductiva con la comprobacion de modelos

La verificaciéon deductiva consiste en demostrar las relaciones de simulacion
existentes (en ambos sentidos) entre la version original y abstracta del sistema. La
simulacién hacia delante implica que cualquier ejecucién del sistema esta recogida
dentro del lenguaje aceptado por el modelo (Z(S) ¢ £ (M)), por lo que si éste
satisface la especificacion (£ (M) < < (@), significara que el sistema original
también la satisface (Z(S) ¢ Z(¢)). La simulacién hacia atras asegura que cada
contraejemplo que muestre que el modelo M no cumple la especificacién ¢, también
sera un contraejemplo para el sistema original S. Aunque para asegurar la
correccién del sistema se necesita demostrar ambas relaciones de simulacién, este
enfoque también se puede aplicar a sistemas en los que s6lo una de ellas puede ser
establecida. En este caso, debe tenerse cuidado con las conclusiones que se saquen
a partir de los resultados de la comprobacién de modelos. Asi, si s6lo se ha definido
la simulacion hacia delante, entonces se necesita comprobar que cada
contraejemplo encontrado también lo es del sistema original, mientras que si sé6lo
se ha establecido la simulacién hacia atras, entonces que el modelo M satisfaga la

especificacién ¢ no implica que el sistema S también lo haga.
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En muchas ocasiones, la persona que efectua la verificacién realiza el proceso
de abstracciéon (necesario para obtener el modelo) de una manera informal,
basandose en su propia intuicién y experiencia. En estos casos, no es seguro sacar
conclusiones a partir de los resultados de la verificacién automatica del modelo, a
no ser que se hayan demostrado las dos relaciones de simulacién mencionadas
anteriormente. Con el fin de evitar esto ultimo, se han sugerido algunas heuristicas
para obtener automaticamente abstracciones correctas [Bensal98] [Namjos00]
[Graf97].

Otro enfoque que también combina la comprobacion de modelos con la
verificacion deductiva es el que se presenta en [Peled01b], donde automaticamente
se genera una demostraciéon cuando la comprobacion de modelos no encuentra

ningun contraejemplo.

La comprobacion de caja negra (black box checking) [Peled99] es una técnica
que combina la exhaustividad de la comprobacién de modelos con la capacidad de
comprobar directamente el sistema real, propia de las pruebas de caja negra. Por
ello, puede considerarse como una mezcla de ambas técnicas, como su nombre
indica, aunque también se le denomina comprobacién directa, con el fin de
establecer una clara diferencia con los distintos métodos de pruebas de caja negra
[Lee96] con los que a menudo se le relaciona. Esta técnica se suele usar en las
pruebas de aceptacién para comprobar automaticamente que el sistema (cuya
estructura se desconoce) satisface las propiedades especificadas. La idea consiste
en empezar a verificar el sistema sin proporcionar inicialmente ningin modelo
para el mismo e ir construyendo éste a medida que la verificacién avanza. La Figura
3.3 muestra la estrategia empleada, donde en cada momento se verifica (mediante
comprobacion de modelos) el modelo actual. Si se encuentra un contraejemplo, se
comprueba que también lo sea en el sistema real, en cuyo caso se concluye que el
sistema no satisface la propiedad (mostrandose dicho contraejemplo como
resultado), mientras que si el contraejemplo es una falsa negativa (o sea, lo es del
modelo, pero no del sistema), entonces se refina automaticamente el modelo
(utilizando un algoritmo de aprendizaje) para corregir la diferencia (entre sistema y
modelo) encontrada por ese contraejemplo. Por el contrario, si la comprobacién de
modelos no encuentra ningin contraejemplo, entonces se aplican pruebas de caja
negra para buscar alguna discrepancia entre el modelo actual y el sistema; si se
encuentra alguna secuencia para la que el comportamiento de ambos difiera, de

nuevo se actualiza el modelo con respecto a dicha secuencia, mientras que si se
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determina que el modelo se ajusta al sistema, entonces se informa de que éste
cumple la propiedad especificada. Se trata, pues, de una variante del problema de
la comprobacion de modelos que, desafortunadamente, sélo puede ser aplicada bajo
ciertas suposiciones (bastante fuertes) y cuyos algoritmos son de una complejidad
elevada, razones por las que tanto la comprobacién de modelos como la realizacién

de pruebas son més viables que esta técnica en la mayoria de los casos.

. 22 El contraejemplo es
Actualizacion ~_una falsa negativa

> del modelo =
(aprendizaje incremental)

El modelo no se
ajusta al sistema

Y
Comprobacion

de modelos

(¢satisface el modelo actual
la especificacion?)

No se ha encontrado un Contraejemplo
contraejemplo encontrado

P“_‘Ebas de Comprobar si es
Caja negra un contraejemplo

(se compara el modelo del sistema
con el sistema)

Concordancia Contraejemplo
establecida ( ¥ confirmado
El sistema cumple El sistema viola

la especificacion la especificacion
(informar de que no se ha (mostrar el contraejemplo
encontrado ningun error) como resultado)

Figura 3.3. Estrategia de la comprobacion de caja negra

Una variante del enfoque anterior es la comprobacién de modelos adaptativa
(adaptive model checking) [Groce02], donde inicialmente se proporciona un modelo
del sistema, que puede ser inexacto, debido a errores de modelado o a nuevas
actualizaciones realizadas en el sistema. Asi, se intenta adaptar dicho modelo,
aprendiendo de las diferencias existentes entre el mismo y el sistema, en lugar de
construir el modelo desde cero, como se hace en la comprobacién de caja negra; con
ello se trata de reducir la alta complejidad de este ultimo enfoque, disminuyendo

particularmente el nimero de llamadas al algoritmo que ejecuta las pruebas de
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caja negra (el de mayor complejidad del enfoque). Sin embargo, este método
tampoco es la panacea, ya que la comprobacién de modelos adaptativa sélo es tutil
cuando la modificacién realizada en el sistema es simple o cuando dicha
modificacion influye muy poco a la hora de determinar si el sistema cumple o no la

propiedad que se desea verificar.

Otro posible enfoque combinado consiste en utilizar la negacién de la propiedad
a comprobar (idea procedente de la comprobacién de modelos) a la hora de generar
los casos de prueba, con el fin de dirigir las pruebas de caja negra hacia la
localizacién de errores (ejecuciones que no cumplan la propiedad especificada). Se
trata de construir el producto o intersecciéon del autéomata modelo del sistema a
comprobar (tipico en las pruebas de caja negra) con el autémata que representa las
ejecuciones no permitidas (negacién de la especificacién) y utilizar el autémata

resultante para generar los casos de prueba a ejecutar sobre el sistema original.

El método de sala limpia (cleanroom method) [Mills75] [Nascim94] [Stavel99]
incluye ideas de la verificacién deductiva y de la realizacién de pruebas. Este
método, que ha sido aplicado con éxito en varios proyectos, propone que la
verificacion de la correccién del software se efectiie mientras éste se desarrolla. Sin
embargo, a diferencia de la verificacion deductiva, la demostracion se realiza mas
informalmente (sin aplicar en realidad axiomas ni reglas de demostracion), de
modo que para cada fragmento de programa se tiene que especificar una férmula
que exprese la relacién existente entre las variables al principio y al final de la
ejecucién de dicho fragmento. El siguiente paso seria la inspeccion de la
demostracion, donde el programador debe convencer a un equipo de expertos de la
correccion de su demostracién, lo que implicaria la correccion del cddigo.
Finalmente, se realizan pruebas de integraciéon y de alto nivel, no siendo necesarias
las de mas bajo nivel, ya que son sustituidas por el proceso mas fiable de la

inspeccion de la demostracion.
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RESUMEN Y ORGANIZACION

En este capitulo se presenta el marco en el que abordaremos el problema de la
especificacién y verificacion de las propiedades temporales de un sistema,
teniendo en cuenta que nuestro interés se centra en los sistemas reactivos en
general, y dentro de éstos, especialmente en los sistemas concurrentes. Asi, la
primera seccién describe como se van a modelar los distintos procesos que
componen el sistema (concurrente) que se pretende verificar. Al igual que hacen
la mayoria de las técnicas de verificacién existentes en la actualidad,
modelaremos esos procesos (0 sea, el sistema) mediante autématas finitos. Del
mismo modo, siguiendo la tradicién, la especificacién temporal que dicho sistema
debe cumplir, inicialmente expresada mediante formulas de una légica temporal
(en nuestro caso: FIL), también se suele representar finalmente mediante un
autémata, con el fin de llevar a cabo la verificacién. Asi, en la segunda seccién se
presenta, de un modo general e intuitivo, la estrategia de conversién de
especificaciones FIL a autématas de Biichi, asi como los fundamentos teéricos en
los que se basa ese proceso de traduccién. La tercera seccién expone el método de
verificacion en el que se aplica directamente lo desarrollado en esta tesis,
explicando los pasos que componen el procedimiento a seguir para verificar
automaticamente sistemas concurrentes, y como implementar eficientemente
dicho procedimiento. De igual modo, la dltima seccién muestra como se puede
utilizar también el trabajo realizado para comprobar la satisfacibilidad o la

validez de una especificacion FIL.
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4.1. Modelado de procesos

Tal y como se ha explicado en el apartado 2.4.3. Formalizacién del concepto de modelo,
al ser FIL una légica de tiempo discreto y lineal, cualquiera de sus féormulas se
Interpreta sobre un modelo, consistente en una w-traza lineal o=(o(i))i.,, de estados
o(i), que representa una posible ejecucién de un proceso P, de modo que o<P. De
esta forma, se identifica un proceso con el conjunto de sus comportamientos
observables, o sea, un proceso se representara mediante un conjunto numerable de

trazas.

Dado que estamos interesados en la verificacion de los sistemas reactivos en
general y de los sistemas concurrentes en particular, y como estos sistemas suelen
tener ejecuciones infinitas, consideraremos que cada traza de un proceso es
infinita. Con ello no perdemos generalidad en el modelo adoptado, ya que, como se
ha comentado en el apartado 2.4.3, una traza finita puede ser modelada por la traza

infinita obtenida al repetir mediante tartamudeo su ltimo estado.

4.1.1. Representacion de los procesos mediante automatas de
Buchi

Puesto que se identifica un proceso con el conjunto de sus comportamientos, una
representacién concreta y muy operacional para un proceso podria ser un sistema
de transicién de estados finitos, capaz de generar un conjunto de w-trazas (aquellas
permitidas por su grafo de transicién). Asi, de aqui en adelante, se modelara un
proceso mediante un tipo de w-autémata [Thomas90], denominado autémata de
Biichi [Biichi62], que es un autémata finito sobre palabras o cadenas infinitas, por

lo que tiene un criterio de aceptacién especial.

Definicién 4.1: Autémata de Biichi

Un autémata de Biichi, A, se define mediante una quintupla A=(2,S,p, I, F),
donde:

e Yes el alfabeto, formado por un conjunto finito de simbolos de entrada.

e S es un conjunto finito de estados.



68 Capitulo 4: Verificacion Basada en Autdmatas

o p:SxX — 25 es la funcidn de transicién, que para cada par compuesto por
un estado y un simbolo de entrada devuelve el conjunto de posibles estados
siguientes. Obsérvese que se trata de una funcién no determinista, o sea,
dado un estado y un determinado simbolo de entrada, puede haber mas de

un estado siguiente.
e | =S es el conjunto de estados iniciales.

e ['c S es el conjunto de estados de aceptacion. ]

Se puede decir, pues, que un autémata de Biichi es un formalismo abstracto
para definir o representar conjuntos de palabras o cadenas (trazas o secuencias)
infinitas, que son aquellas que son aceptadas o reconocidas por el autémata. El
conjunto de palabras que son aceptadas por el autémata se define usando la nocién

de ejecucion, definida de la siguiente forma:

Definicién 4.2: Ejecucién de un autémata de Biichi

Una ejecucion de un autémata de Biichi A sobre una palabra infinita €X' es una
w-traza ceS® tal que 0(0) e [ y View, o(i+1)ep(o(i),&(D)). ]

Dicho de otro modo, la definicién anterior expresa que una ejecucién de un
automata sobre una palabra infinita es una secuencia infinita de estados, tal que el
primero es un estado inicial y todos los demas se obtienen con arreglo a la funcién
de transicidon. Los autématas de Bilichi son no deterministas, lo que implica que
puede haber varias ejecuciones distintas del autémata para una determinada

palabra infinita.

Definicién 4.3: Ejecucién de aceptacién en un autémata de Biichi

En un autémata de Bichi, una ejecucion es de aceptacién si contiene cualquier
estado de aceptacién un ntimero infinito de veces. Expresado de una manera mas
formal, se podria decir que si inf(o)={seS| s aparece infinitamente a menudo en la

ejecucion of, entonces una ejecucion o es de aceptacion siy sélo si inf(o)nF <. R

Obsérvese que esta condicién de aceptacion especial es obligada, puesto que, al

no ejecutarse estos autématas sobre palabras finitas, no sirve el habitual
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establecimiento de una serie de estados finales como condicién de aceptacién, dado

que no existe un ultimo estado.

Una palabra es aceptada por un autémata de Biichi si existe una ejecucién de
aceptacion del autémata sobre esa palabra. El lenguaje aceptado por un autémata A
es el conjunto de palabras infinitas aceptadas por A, y se denota como Z(A). Los
lenguajes aceptados por los autématas de Biichi se denominan lenguajes -
regulares y se caracterizan por estar formados por cadenas finitas (de simbolos de
su alfabeto) que se repiten infinitamente. Entre las propiedades mas interesantes
de la clase de los lenguajes w-regulares esta el hecho de que esta clase es cerrada
bajo las operaciones de unién, interseccion (o producto) y complementacién. Esto
significa que dados dos autématas de Biichi, A1 y Az, que aceptan respectivamente
los lenguajes Z(A1) y £(A2), hay automatas de Biichi que aceptan los lenguajes
L(A)UZL(Az), L(A)NZ(A2) y 2°-Z(A1) [Gribom89] [Thomas97].

Dado que se va a modelar un proceso mediante el correspondiente autémata, se
puede dotar a cada estado de su grafo de transicién con transiciones reflexivas, con
el fin de que dicho proceso sea insensible al tartamudeo finito. Esas transiciones
reflexivas, junto con las condiciones infinitas de aceptacién expresadas en la
Definicion 4. 3, hacen que el conjunto de trazas definido por un proceso sea

(maximalmente) cerrado bajo tartamudeo finito.

4.1.2. Composicidon consistente de procesos

En un sistema concurrente, las ejecuciones de cada uno de sus procesos tendran
que componerse para dar lugar a la ejecucién del sistema global. Por tanto, y dado
que una ejecucién de un proceso no es mas que una o-traza, lo primero que se va a

definir es la composicion de trazas:

Definicién 4.4: Composicion paralela de trazas

Sean Pi, P, ..., P, un conjunto finito de procesos (tareas o subsistemas dentro del
sistema global) y o1, o3, ..., on trazas que representan respectivamente una posible
ejecucién de cada uno de dichos procesos. Se define el operador composicion

paralela | | sobre esas trazas de la siguiente manera:

ot oz ... || on = {(01(2), 02(D), ..., On(D))ico u
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Asi, cada estado de la traza compuesta, si = (o1(i), o2(i), ..., on(i)), es una

fotografia o instantanea global del sistema, esto es, un estado global.

Definicién 4.5: Composicion de procesos

Haciendo uso de la definicién anterior, se define la composicion de (un conjunto

finito de) procesos como sigue:

ljett,o s Pi = {|ljett..nt 05 | o5 € Pj} L

Puesto que, como se ha dicho al final del apartado 4.1.1, los procesos son
cerrados bajo tartamudeo finito, con la definicién anterior, su composiciéon también
lo es. Por otra parte, y de acuerdo con nuestra visiéon y manejo de los procesos como
automatas de Buchi, la composicién de procesos asi definida se reemplazaria por el
producto (sincrono) de los autématas que representan a cada uno de los procesos P;,
siendo ambas operaciones (la composicion de procesos y el producto de sus
autématas) exactamente equivalentes. El resultado practico de esta propiedad de
composicionalidad de procesos es que se puede describir por separado el
comportamiento de los distintos subsistemas que componen un sistema,

simplificandose asi la tarea de la descripcién global de sistemas complejos.

Aunque no se necesitara usar la nocién formal de evento (recuérdese que
nuestro modelo esta basado en estados, no en eventos), ésta puede ser introducida
del siguiente modo: Supongamos que cualquier traza o ejecucién de un proceso se
produce gracias a la ocurrencia de eventos. Si se piensa en un proceso modelado
mediante un autémata finito, estos eventos serian los que etiquetarian los arcos
que unen o relacionan dos nodos, indicando que cuando ocurren dichos eventos se
producen transiciones instantidneas entre los estados que representan esos nodos.
Desde este punto de vista, cuando en un sistema concurrente se componen las
ejecuciones de sus procesos, los eventos que apareceran sobre cada transicién de la
composicién (transicién global) seran todos aquellos que aparecen sobre cada una
de las transiciones que componen dicha transiciéon global. Asi, la concurrencia se
representaria mediante el conjunto de eventos simultaneos que se producen en los

distintos procesos.

La sincronizacién entre procesos se produce cuando varios procesos comparten
ciertos elementos, denominados variables de estado o eventos, segin el punto de

vista adoptado para observar el sistema. Para nuestros propésitos, es indiferente el
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punto de vista adoptado, ya que modelaremos dichos elementos (variables o
eventos, segun el caso) como proposiciones atomicas. En este contexto, nos debemos
plantear la nocion de consistencia de una composicion de procesos. Para ello,

presentamos a continuacién una serie de definiciones previas:

Definicién 4.6: Consistencia de un estado de un proceso

Sea & el conjunto de proposiciones atéomicas del sistema considerado, un estado
o;(i) de un proceso P; es inconsistente siy sélo si p y —p se dan en él, donde pe £ En

caso contrario, se dice que dicho estado es consistente. [ ]

Extendiendo la definicién anterior para un conjunto de estados, obtenemos la

siguiente definicién:
Definicion 4.7: Consistencia de un estado global

Un estado global si = (o1(i), o2(i), ..., on(i)) es consistente si y sélo si el conjunto

formado por todos sus componentes lo es. u

Obviamente, la consistencia de un conjunto de estados tiene la siguiente
propiedad: Si un conjunto S de estados es inconsistente, entonces también lo es

cualquier superconjunto de S.

Finalmente, para definir la composicién consistente de procesos, sélo hemos de

refinar la Definicion 4.4 del siguiente modo:

Definicion 4.8: Composicién consistente de trazas

Una traza o ejecucion global o =o1|| o2|| ... || on es consistente siy s6lo si todos sus

estados (globales) lo son. [ ]

4.2. Construccion de automatas a partir de
especificaciones FIL

Puesto que FIL es una légica de tiempo discreto y lineal, una interpretacion

temporal se puede expresar como la relacién ¢ Nx2”, donde N es el conjunto de los
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numeros naturales y & es el conjunto de las proposiciones atémicas. Asi, una
interpretacién temporal es una palabra infinita sobre el alfabeto 27 (que representa
el conjunto de subconjuntos de # o sea, las distintas asignaciones posibles de
valores de verdad a cada una de las proposiciones atéomicas del sistema

especificado).

Desde este punto de vista, una formula FIL define un lenguaje de palabras
infinitas, es decir, el conjunto de interpretaciones temporales que la satisfacen.
Puesto que, como se ha visto en el apartado 4.1.1, un autémata de Bichi también
define un lenguaje de palabras infinitas, parece légico pensar que para una
determinada férmula FIL (a partir de ella) se pueda construir un autémata de
Bichi que acepte exactamente el mismo conjunto de palabras infinitas que
satisfacen esa formula. Las conexiones existentes entre los autématas de Biichi y
varios tipos de logicas, entre ellas las temporales, pueden encontrarse en
[Thomas90].

Consecuentemente, el propdsito de esta seccion es el de dar una introduccion
general e intuitiva de como se debe realizar dicha construccién (ver apartado 4.2.1),
ademas de formalizar los conceptos tedricos sobre los que ésta se basa (ver
apartado 4.2.2). Los detalles del algoritmo que lleva a cabo este proceso de

construcciéon pueden encontrarse en el Capitulo 5.

4.2.1. Descripcion general de la estrategia de construccion

Nuestro objetivo es construir un autémata de Biichi que pueda generar todas las
secuencias infinitas que satisfagan una determinada propiedad expresada
mediante una férmula FIL, de tal modo que la correspondencia entre las
estructuras aceptadas por el automata y los modelos que satisfacen dicha formula

sea una biyeccion.

Puesto que el autémata generado debe ser semanticamente equivalente a la
féormula FIL de la que se obtiene, dicho autémata debe “codificar” exactamente las
mismas “condiciones” que esa formula expresa. En el Ejemplo4.1 se muestran

claramente cuales son esas condiciones.
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Ejemplo 4.1: Condiciones a comprobar por el automata correspondiente a una férmula FIL

Considérese la féormula f = [—5a| —>b)0c, en la que la satisfacibilidad de Oc debe
restringirse al contexto identificado por [—a|—b). Para comprobar si f se cumple
sobre un determinado modelo, el automata que se genere debe verificar una de las

dos condiciones siguientes:

1. Que el contexto [—>a|—b) no se pueda construir, cosa que ocurre siy s6lo si una
de las siguientes condiciones (codificadas en el autémata de Biuchi (A) de la

Figura 4.1) se cumple:

(a) a nunca se cumple sobre el modelo (por tanto, la busqueda izquierda

fracasa).

(b) b nunca se cumple sobre el modelo (por tanto, la busqueda derecha

fracasa).

(c) el primer estado en el que b se cumple precede a, o coincide con, el
primer estado en el que a se cumple (por tanto, el contexto resultante es

vacio).

2. Que el contexto [—>a|—>b) sea construible (esto implica que a debe cumplirse
estrictamente antes que b) y que dentro de este contexto ¢c se cumpla. Para ello
el automata debe comprobar que, una vez que se da a (suceso que marca el
inicio del contexto), las féormulas 0b y [-|—b)0c se cumplen sobre el sufijo
restante de la ejecucion de dicho modelo. Asi, si a partir de dicho punto, el
automata encuentra una ocurrencia de b antes o en el mismo punto que donde
se da una c, entonces el automata rechaza ese modelo, puesto que esto significa
que se alcanza el fin del contexto sin que se haya cumplido ¢ dentro del mismo.
Por el contrario, si el autémata encuentra que c se da antes que b, entonces sélo
tiene que comprobar que finalmente se da b para aceptar ese modelo. El
autémata de Buchi (B) de la Figura 4.1 codifica la condicién expresada por este

parrafo.

De esta forma, tal y como se establecié en el apartado 2.4.2. Semantica informal, la
féormula f se satisface propiamente si se cumple la segunda de las condiciones
anteriores, pero si el contexto temporal definido por su intervalo no puede
construirse (se da la primera condicién), entonces se dice que [ se satisface
vacuamente. Por consiguiente, el autémata de propiedad que se debe construir para

dicha formula sera el autémata (C) de la Figura 4.1, cuyo lenguaje es la unién de los



74 Capitulo 4: Verificacion Basada en Autdmatas

lenguajes de los autématas de Biuchi (A) y (B) de la misma figura, siendo este
autémata (C) una representacion exactamente equivalente a f, aunque mas

operacional.

—a A —b —b —a A —b

ﬂ an—b m m an-bnac

A s A
O (O O

b an—bna-—c —bAac

(A) @ (B)

g

—b A —cC

Figura 4.1. Autématas de Biichi relacionados con la férmula [—a | —b)0c: (A) Comprueba la
imposibilidad de construir el intervalo [->a|—b). (B) Verifica que el contexto [>a | —b) se puede
construir y que c se satisface dentro del mismo. (C) Su lenguaje es la unién del de los dos anteriores

Todas las “condiciones de verificacién” intermedias que se generan durante el
proceso de construccion del autémata son “codificables” en FIL, esto es, el autémata
recuerda estas condiciones escribiendo las formulas FIL correspondientes, que
seran las que etiqueten cada nodo del autémata resultante, siendo dichas formulas

sintacticamente “mas simples” que la férmula original que las generd.

A continuacién, se procedera a formalizar estas nociones que, de manera

intuitiva, se acaban de dar. Para ello, y con el fin de determinar sucintamente los
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estados y transiciones del autémata, en el siguiente apartado se va a definir una
relacion de orden parcial, parametrizada e irreflexiva, entre formulas de intervalo
(exclusivamente afecta a este tipo de férmulas), a la que se denomina relacién de

reduccion.

4.2.2. Reduccion de las formulas de intervalo

A medida que se van produciendo determinados eventos o acciones (se satisfacen
determinadas proposiciones atémicas) en un punto o instante (estado) de una
ejecucion (modelo), la formula inicial que constituye la propiedad a partir de la que
se quiere obtener el autémata se ird reduciendo (haciendo mas simple). Se

expondra un ejemplo para que se entienda mejor lo que se acaba de comentar.

Ejemplo 4.2: Introduccion a la reduccion de formulas

Sea f=[—a|—>b)0c la férmula del Ejemplo 4.1, que en la sintaxis restringida de FIL
(ver Definicion 2.1) se expresa como f = [—a|—>b)-[—c|—)F. Supdéngase que en un
determinado punto i de un modelo o# tanto f como a se cumplen. Claramente, la
btisqueda de a en f localiza el estado o#(i), de manera que la férmula
[-1—=b)=[—c|—>)F=[-]|—>b)0c también debe cumplirse en el punto ; de o Adema4s,
la féormula [-|—b)[—>c|—)F = [-| >b))—c no debe cumplirse en i, a menos que
ocurra una de estas dos cosas: que b se cumpla en i (es decir, que el intervalo se
colapse) o que [>b|—)F = [I—=b se cumpla en i (0o sea, que la busqueda para b

fracase).

A continuacién se formalizara el concepto de reduccién de una féormula de
intervalo, para lo que previamente se definira el denominado conjunto reductor de
dicha férmula. Ambos conceptos han sido definidos en [Ramakr93a] [Ramakr96a] y
se recogen aqui con el fin de que el material presentado en esta memoria sea
completo, ya que dichos conceptos tienen una importancia capital para la
comprensién del nucleo de esta tesis: nuestro algoritmo de traduccién (automaéatica)
de formulas FIL a autématas de Bichi, tal y como se pondra de manifiesto en la

seccion 5.1 del Capitulo 5.
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Notacion: Sea I una modalidad de intervalo y F un conjunto de férmulas. Se

denotara como I F al conjunto de formulas {If | f e F}.

Definicion 4.9: Conjunto reductor de una férmula de intervalo

El conjunto reductor red(f) de una formula de intervalo f es el menor conjunto de
féormulas bien formadas que no contiene a f, tal que se cumplen las siguientes

reglas:
¢ sif=[>n0lE)f, [Glon)fi, [o7l&)fi o [6i]1—>7) fi, entonces 7€ red(f)
¢ s1 f=—f1, entonces red(f1) cred(f)
¢ si f=[61] &)f1, entonces
e si 6 #—, entonces [0 | —)F € red(f)
e sit#—, entonces [&]|—>)F € red(f)

¢ si f=[-|&)f1, entonces [-]| &).red(f1) < red(f)

¢ sl [ es de cualquier otra forma, entonces red(f) = ]

Sizy f son formulas FIL, entonces se dice que f es r-reducible siy sélo si re
red(f). Por el contrario, se habla de que f es rirreducible cuando no es z-reducible.
El conjunto reductor para una formula contiene exactamente aquellas subformulas
que pueden servir como parametros para una “operacion de reduccién” sobre esa

féormula.

Definicion 4.10: Relacién de reduccién

Entre dos férmulas FIL, fy f/, siendo f una formula de intervalo, existe una relacion
de reduccion con respecto a otra formula 7, tal que 7 e red(f), denotada como f .~ [’
(se lee: “fes r-reducible a f”” 0 “f’es un r-reducto de f”), si y s6lo si se cumple uno de

los siguientes puntos:

L f=[>nél ) fi o [Gilonk)fi o [Drblont)fi y ['=[61)fi
2. f=l>rl®fi o [l y f'=-I&)f

3. f=[6l->Dfh y f'=T

4. f=[l &N, t=[0]|>)F o [EI>)F y ['=T
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5. f=[>tl=)fr vy f'=h
6. f==hH, f==f1y fL.>f1
7. f=-1®hfH, t=[-1®x [f=[-1®f1y fL.~f1 u

Intuitivamente, el proceso de reduccién se aplica a una determinada férmula
de intervalo f (cuya estructura viene dada por I fi) con el fin de simplificarla
conforme se van cumpliendo las condiciones que dicha férmula codifica. De este
modo, se verifica si el intervalo I de f no se puede construir (en cuyo caso f seria
vacuamente cierta) o si, por el contrario, dicho intervalo se puede construir y,
dentro del contexto que establece, se satisface la férmula f1 anidada al mismo (con
lo que la formula f se satisfaria apropiadamente). A la luz de esto se comentaran
algunos de los puntos mas dificiles de comprender de la definicién anterior: En el
punto 3, el r-reducto de f es T porque se determina que el intervalo mas externo de
f no se puede construir, ya que si &1=- 0 61=—a, la ocurrencia de a en ese instante
conlleva el colapso de dicho intervalo (los dos extremos del intervalo se satisfacen
en el mismo instante), mientras que si 6 tiene cualquier otra forma, que a se dé en
ese estado significa que se encuentra el extremo derecho del intervalo antes que su
extremo izquierdo. El punto 4 expresa la imposibilidad de construir el intervalo, al
fallar la busqueda de uno de sus dos extremos. El punto 7 indica que, cuando el
intervalo mas externo es una modalidad de intervalo actual, antes de que se
encuentre su extremo derecho, se debe reducir (cumplir) la formula anidada a dicho

intervalo.

Ejemplo 4.3: Reduccién de una férmula de intervalo

Para la féormula f del Ejemplo4 .1 y del Ejemplo4.2, la Figura4.2 ilustra las
definiciones que se acaban de dar. En la figura, se representa fi > fo mediante un
arco desde fi1 (arriba) hasta fo (abajo) etiquetado con el reductor z. Multiples
etiquetas sobre un arco indican un surtido de reductores aplicables, llevando todos
ellos a la misma fo. Para una férmula, el conjunto de etiquetas de todos sus arcos

salientes es exactamente el conjunto reductor para esa férmula.

Obsérvese que si una formula f es rreducible a f’, esto es, f .> [/, entonces
tanto f’ como 7 son “mas simples” que f. Por tanto, las reducciones son

esencialmente un mecanismo para “simplificar” las condiciones de verificacién que
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surgen durante el procedimiento de construccién del autémata que representa la

propiedad inicialmente especificada en FIL.

Por consiguiente, se puede concluir este apartado diciendo que una férmula f”
es una reduccién de una férmula de intervalo f con respecto a otra formula 7, y se
denota como f ;> [/, si f’es una subféormula (apropiada) de fy cuando 7 se satisface
en un estado de un modelo, entonces f se cumple en ese estado si y sélo si [’ lo
hace. Esto se puede formalizar del siguiente modo: Si 7, f* v f son formulas FIL y
o# es un modelo tal que (o, i)=7 y [ .= [, entonces (o, i) =f sii (o, i)E=f"

[—al—=b)=[—c|>)F

a b, [»al>)F, [->b|-)F
[~ >b)~[—>c| »)F T
b, [>b|—>)F [-1—-b)
T [-]—>b)T
b, [>b|>)F
T

Figura 4.2. Reducciones para la férmula f=[—a|—b)0c

4.3. Verificacion mediante comprobacion de
modelos

El problema concreto que nosotros abordamos [Hornos01b] es el de la comprobacion
de modelos (model checking) [Wolper95] [Clarke99] [Bérard01], planteado en los
siguientes términos: Dado un programa P, descrito como la ejecucién concurrente
de varios procesos P; (cada uno de ellos representado mediante un sistema de
transicion de estados finitos) y una especificacion del sistema ¢ (expresada
mediante una férmula FIL), comprobar que todas las ejecuciones infinitas de P

satisfacen la especificacion .
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El enfoque para comprobacion de modelos que se presenta aqui se basa en la
teoria de autématas. Asi, tal y como se ha puesto de manifiesto en las dos primeras
secciones de este capitulo, tanto el sistema que se desea verificar como la
especificacion que éste debe cumplir se pueden representar como autématas de
Biichi sobre el mismo alfabeto. El marco basado en teoria de autématas para
comprobaciéon de modelos fue sugerido inicialmente y de forma independiente por
Kurshan y otros [Aggarw83] [Kursha94] y por Vardi y Wolper [Vardi86].

4.3.1. Esquema con los pasos arealizar

Para resolver el problema que se acaba de plantear, se deben realizar estos pasos:

1. Construir el denominado autémata de propiedad para —¢@. Denotaremos
como A_, al autémata de Biichi resultante. Mas adelante (en el préximo
apartado) se explica que se utiliza la negacién de ¢ debido a que produce un

algoritmo mas eficiente.

2. Calcular el autémata del sistema (programa o protocolo) P, realizando el
producto I1P; de los sistemas de transicién de los distintos procesos P; que
integran el programa P, con lo que el automata resultante determinara el

comportamiento global de P.

3. Hallar el autémata producto, P x A_, que aceptara todas las ejecuciones
infinitas que sean posibles comportamientos de P (aceptadas por el
autémata del sistema P) y que violen (no satisfagan) la especificacion ¢

(aceptadas por el autémata de propiedad A_).

4. Comprobar el no vacio del autémata producto, es decir, comprobar que el
lenguaje < (P x A_,) es no vacio, circunstancia que indica la existencia de
ejecuciones del programa P que violan la especificacion ¢, por lo que se
puede generar un contraejemplo a partir de dicho autémata. Si el programa

P es correcto (satisface la especificacién ¢), el lenguaje Z(PxA_,) sera vacio.

Obsérvese que, de este modo, la comprobacién de modelos se reduce a
comprobar el no vacio del autémata producto, siendo necesario un buen algoritmo
para realizar dicha comprobaciéon. En el siguiente apartado se describirda mas
detalladamente el significado del dltimo punto del procedimiento presentado,
mientras que en el apartado 4.3.3 se indicara cémo implementar dicho

procedimiento de una manera eficiente.
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4.3.2. Comprobacion del no vacio de un automata

La Figura4.3 1ilustra graficamente el significado del cuarto punto expuesto
anteriormente; en ella denotamos como X al conjunto de todas las palabras
infinitas que pueden formarse a partir del alfabeto ¥ (donde ¥=2”, siendo 2 el
conjunto de proposiciones atémicas), y como A, al autémata de propiedad que

representa el conjunto de comportamientos que satisfacen la especificacion ¢.

Por consiguiente, el programa P satisface la especificacién ¢ (Figura 4.3(a)) siy

sélo si se cumple:
Z(P)c Z(A,) 4.1)

Esta expresién afirma que cada comportamiento del programa P (conjunto con
fondo verde) esta entre los comportamientos permitidos por la especificacién ¢

(conjunto con fondo amarillo).

Z(A-) /

(a) (b) Contraejemplos J

Z(A)

Figura 4.3. (a) El programa P cumple la especificacion ¢; (b) El programa P viola la especificacion ¢

Teniendo en cuenta que Z(A_,) = £(4,) = 2“-Z(4,) y que no se va a construir
el autémata A,, sino el A_,, la expresiéon (4.1) puede ser reformulada del siguiente

modo:
L(PxA ) =L PNnLA,) = (4.2)

Esta Gltima expresion indica que no hay ningin comportamiento del programa
P (conjunto con fondo verde) que pertenezca al conjunto de comportamientos que

incumplen o violan la especificacién ¢ (conjunto con fondo morado).
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Obsérvese que las expresiones (4.1) y (4.2) son equivalentes. Sin embargo, es
mas facil implementar un algoritmo para comprobar el vacio del lenguaje de la
Iinterseccién de dos autématas que un algoritmo para comprobar la inclusién del
lenguaje de un autémata en el de otro. Por otra parte, complementar un autémata
de Bichi es dificil [Sistla87], pudiendo ser el autémata resultante
exponencialmente mas grande que aquél del que se obtiene. Por este motivo,
muchas implementaciones evitan realizar explicitamente la complementacion. Asi,
en algunas de ellas, como en [Holzma91], el usuario debe especificar directamente
los comportamientos no permitidos en lugar de los permitidos. Otra estrategia,
seguida por ejemplo en COSPAN [Kursha94], consiste en utilizar un tipo de -
autémata mas complicado, pero que permite realizar la complementacién de forma
simple. Sin embargo, la estrategia mas utilizada para evitar la complementacion en
herramientas que traducen una especificacién ¢ de una légica temporal a un
autémata de Biichi consiste en colocar un simbolo de negacion delante de dicha
especificacién y traducir directamente —¢@ a un autémata, en lugar de primero
convertir ¢ a un autémata y después complementarlo, lo que puede provocar un

incremento de tamano doblemente exponencial.

Si la expresién (4.2) no se cumple, o sea, si L (P xA_ ) # O, significa que el
programa P tiene comportamientos que no estan permitidos por la especificacion ¢
(zona rayada en la Figura4.3(b)), por lo que cualquier comportamiento de la

interseccién de los lenguajes < (P)n.<(A_,) constituye un contraejemplo.

Se podra determinar que el lenguaje aceptado por un autémata es no vacio si
se encuentra una ejecuciéon de aceptaciéon sobre el mismo. Para que esto ocurra
(puesto que, por definicién, una ejecucién de aceptaciéon es aquella que contiene
cualquier estado de aceptacién un ntimero infinito de veces), debe haber un estado
de aceptacién que sea alcanzable desde el estado inicial y que pertenezca a un ciclo
(o sea, alcanzable también desde si mismo). Esta propiedad se puede expresar mas
correctamente en términos de la teoria de grafos [Gibbon85] [Dieste00] [Hopcro79]
diciendo que debe existir un componente fuertemente conectado que contenga un
estado de aceptaciéon y que sea alcanzable desde el estado inicial. Por consiguiente,
el problema de comprobar el no vacio de un autémata quedara resuelto cuando se
encuentre un estado de aceptacién que pertenezca a un ciclo (0 componente
fuertemente conectado) alcanzable desde el estado inicial. Para ello, puede

aplicarse el algoritmo de busqueda primero en profundidad (BPP) de Tarjan
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[Tarjan72]; sin embargo, en el siguiente apartado se describira un algoritmo

alternativo, que es mas eficiente para realizar comprobacién de modelos.

4.3.3. Comprobacion de modelos on-the-fly

La comprobacion de modelos explicita realiza los cuatro pasos indicados en el
apartado 4.3.1 de un modo secuencial. Por tanto, construye un grafo (autémata de
Biichi o estructura similar) para el sistema modelado (programa o protocolo) P,
obtenido antes de que se empiece a calcular el autémata producto y la
comprobacién del no vacio de su lenguaje. En el caso de un programa concurrente,
extraer dicho grafo de forma previa no es muy buena idea, ya que se puede producir
una explosién combinatoria en el nimero de estados (ver apartado 3.3.2. El problema

de la explosion de estados para mas detalles).

El procedimiento descrito en el apartado 4.3.1. Esquema con los pasos a realizar se
puede implementar de una manera mas eficiente, utilizando la técnica denominada
comprobacion de modelos “on-the-fly” [Holzma96a] [Gerth95] [Jard91]. La idea
consiste en ir realizando los tres ultimos pasos (o incluso todos ellos) al mismo
tiempo (asi, sélo se construyen los estados alcanzables del autémata P x A_)) y
parar justo en el momento en que se determine el no vacio del autémata producto.
De este modo, se puede detectar que un sistema viola sus especificaciones
construyendo y visitando sb6lo una pequefia parte de su espacio de estados,
evitandose asi, en muchos casos, el tener que construir completamente dicho

espacio de estados.

Esta técnica emplea un algoritmo [Courco92] [Holzma96b] que utiliza una
doble BPP para intentar encontrar, dentro del autémata producto, un ciclo con un
estado de aceptaciéon que sea alcanzable desde el estado inicial. Para ello, ambas
BPPs se entremezclan, o sea, se ejecutan de forma anidada. El objetivo de la
primera BPP es localizar, a partir del estado inicial, un estado de aceptacion,
mientras que el de la segunda BPP consiste en encontrar un ciclo que lo contenga.
De este modo, el problema de la comprobacién de modelos se reduce a un problema
de alcanzabilidad, o sea, a intentar encontrar un estado de aceptaciéon alcanzable
desde el estado inicial y desde si mismo. Cuando esto ocurre, es posible generar un
contraejemplo, que sera la palabra infinita producida por la ejecucién de aceptacién
encontrada, y cuya estructura se puede representar de forma finita mediante una

expresion regular del tipo u v°, donde tanto u como v son palabras finitas. Asi, el



4.3. Verificacion mediante comprobacion de modelos 83

contraejemplo generado tendra un prefijo finito u, seguido por una parte periddica:

la cadena finita v que se repite infinitamente.

Como estructura de datos se utilizan dos pilas (una para cada BPP) y dos
matrices de bits (tablas hash), que respectivamente sirven para marcar los nodos
(poner su bit a 1) que cada BPP va visitando. Cada nodo s del autémata producto
estara formado por una pareja de nodos (p, a): uno del autémata Py otro del A_,
Un nodo inicial sera aquel en el que ambos componentes sean iniciales. Los
sucesores de un nodo salen de la ejecucién conjunta de los autématas Py A_,, o sea,
los componentes de cada sucesor se obtienen siguiendo las transiciones de cada
automata. Puesto que todos los estados del autémata P son de aceptaciéon, un
estado s del automata producto es de aceptacion siy s6lo si su segundo componente,

a (estado del autémata A_), lo es.

La primera BPP va formando parejas de nodos (estados del autémata producto)
para irlas almacenando en la primera pila. Dado que el autémata de propiedad A_,
se ha construido en un paso previo, el componente correspondiente al autémata P
se ha de calcular conforme se vaya necesitando (construccion on-the-fly), de modo
que sea compatible con el componente de A_,. Cuando se hayan visitado todos los
sucesores de un nodo si, éste se sacara de la primera pila, activandose la segunda
BPP sélo si s1 es un estado de aceptacién. El funcionamiento de la segunda BPP es
similar al de la primera, sd6lo que en cada iteracién se comprueba si se cierra el ciclo
alrededor del estado de aceptacién s1 que la inicid, cosa que ocurre si S1 es sucesor
del estado s2 que actualmente esta explorando la segunda BPP, o sea, si sz esta
almacenado en la primera pila. Cuando esto sucede, el procedimiento termina su
ejecucién, indicando que la especificacibn es violada y produciendo un
contraejemplo a partir del contenido de ambas pilas. Si la segunda BPP no
encuentra tal ciclo, la primera BPP se reanuda justo en el punto en que se
Interrumpié. Si finalmente la primera pila se queda vacia, sin que se haya podido
encontrar ningun ciclo de aceptacién, entonces se informa de que el sistema

modelado cumple las especificaciones.

El contraejemplo se genera del siguiente modo: la primera pila contiene un
camino desde un nodo inicial hasta el estado de aceptacién si, constituyendo por
tanto el prefijo finito del contraejemplo (denotado como u anteriormente); mientras

que su parte periddica (palabra v) se obtiene como sigue: la segunda pila contiene
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un camino desde s1 hasta sz, y dado que sz aparece en la primera pila, los estados

insertados en ella después de s2 completan el ciclo hasta el estado de aceptacion s1.

En resumen, hay dos formas de realizar la comprobacién de modelos on-the-fly:

(A) En la primera [Courco92], no se tendra que construir previamente el

autémata completo del sistema P, sino sélo el autémata de propiedad A_,,.
Este autémata es, por regla general, mas pequenio que el autémata P. Una
vez construido A_,, se utilizard para guiar la construccién del autémata del
sistema P, a medida que se vaya calculando la interseccién o producto de
ambos autématas. Dicho de otro modo, los estados del autémata P sélo se
generaran cuando sean necesarios, mientras se estd comprobando el no
vacio de la interseccion de los lenguajes de ambos autématas. Asi, es posible
detectar que un sistema no cumple una especificacién antes de construir

completamente el autémata Py, por consiguiente, el autémata producto.

(B) Otra forma, apuntada en [Gerth95], consiste en ir generando el automata de

propiedad A_, simultdneamente con, y guiado por, la construccién del
autémata del sistema P. De este modo, el algoritmo puede en muchos casos
producir una respuesta construyendo sélo una parte, tanto del automata P

como del A_, y, por consiguiente, del autémata producto.

Por consiguiente, realizada de una u otra forma, la ventaja fundamental de la

comprobacion de modelos on-the-fly es que hace posible una reducciéon del espacio

de estados a construir, como consecuencia de estas dos circunstancias:

1.

Que haya estados de P que no se correspondan (no sean compatibles) con
ningun estado de A_,, por lo que nunca se generaran esos estados, ya que
nunca seran necesarios para formar parte de un estado del autéomata
producto. De este modo, en algunos casos es posible que PxA_, tenga menos

estados alcanzables que el automata P.

Que un contraejemplo se encuentre antes de completar la construcciéon de la
interseccién de ambos autématas, por lo que no sera necesario continuar
dicha construccién, dado que el objetivo (comprobar el no vacio del autémata

producto) ya se habria conseguido.

Las ventajas de reducir la comprobaciéon de modelos a un problema de

alcanzabilidad se han estudiado también en [Jard89], pero sélo para propiedades
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de seguridad. Por tanto, en él se describe un procedimiento mas simple, pero menos
general. Asi, es suficiente comprobar con una sola BPP que algtin estado “malo” (o
sea, que no cumple la propiedad de seguridad) es alcanzable, devolviéndose como

contraejemplo el prefijo finito que va desde el estado inicial hasta dicho estado.

4.4. Comprobacion de especificaciones FIL

Aunque nuestro algoritmo de traducciéon de formulas FIL a autématas de Bichi,
cuyos detalles se muestran en la seccién 5.1, esta especialmente pensado para ser
utilizado en la verificacién de sistemas concurrentes, siguiendo los pasos expuestos
en el apartado 4.3.1. Esquema con los pa sos a reali zar, también puede emplearse,
conjuntamente con el algoritmo presentado al final del apartado 4.3.2. Comprobacion
del no vacio de un autémata, para determinar la satisfacibilidad o la validez de una
determinada especificacién FIL. Por consiguiente, para estos fines s6lo es necesario
introducir la correspondiente especificaciéon FIL, sin que haya de por medio ningin
sistema que deba cumplir dicha especificacion. Los siguientes apartados de esta

seccién presentan con mas detalles el procedimiento a seguir en cada caso.

4.4.1. Satisfacibilidad de una especificacion

Tal y como indica la Definicion 2.7: Satisfacibilidad de una férmula, una especificaciéon ¢
es satisfacible si al menos existe una secuencia (dentro del universo de modelos que
pueden construirse con el conjunto de proposiciones atémicas que la forman) que la
satisfaga. Dicho de otro modo, ¢ es satisfacible si no contiene ninguna
contradiccion. Obviamente, una especificacion insatisfacible constituye una

propiedad inutil, que no debe ser utilizada, ya que ninguna ejecucién la satisface.

Aplicando los dos algoritmos que hemos mencionado, los pasos a dar para

comprobar la satisfacibilidad de la especificacién FIL ¢ serian los siguientes:

1. Traducir la especificacién ¢ al autémata de Biichi A, que es seméanticamente

equivalente, siguiendo el algoritmo descrito en la seccién 5.1.

2. Comprobar el no vacio de dicho autémata, esto es, comprobar que el
lenguaje
< (A,) es no vacio, lo que significard que la especificaciéon ¢ es satisfacible.

Esto se lleva a cabo tal y como se ha explicado al final del apartado 4.3.2.



86 Capitulo 4: Verificacion Basada en Autdmatas

Por consiguiente, estamos reduciendo el problema de la satisfacibilidad de una
especificaciéon al de la comprobacion del no vacio de su correspondiente autémata

de propiedad.

4.4.2. Validez de una especificacion

Recordemos que, de acuerdo con la Definicion 2.8:V alidezd e u naférmula , una
especificacién FIL es valida si y s6lo si se cumple para cada modelo del universo de
modelos considerado; en este caso, todos aquellos que pueden construirse con el

conjunto de proposiciones atomicas que integran esa especificacion.

Este tipo de analisis (comprobar la validez de una especificacion) puede
resultar de gran utilidad, por ejemplo, si estamos interesados en comprobar si una
determinada especificacién ¢ es mas fuerte (restringe mas el nimero de ejecuciones
permitidas) que otra especificacion . Esto se puede averiguar facilmente,
comprobando si la implicacién ¢ = i es valida, en cuyo caso significaria que si un

sistema satisface ¢, entonces también satisface y.

Como ya se comenté al final del apartado 2.4.4. Semanticaformal , una
especificacién ¢ es valida si y solo si —¢ es no satisfacible. Por consiguiente, se
puede reducir el problema de comprobar la validez de una especificaciéon ¢ al
problema de comprobar la no satisfacibilidad de su negacién, esto es, de —¢. Asi,
adaptamos el procedimiento presentado en el apartado anterior del siguiente modo,

con el fin de comprobar la validez de la especificacion FIL ¢:

1. Traducir la negacién de la especificacién, —¢, al autémata de Biichi que es

semanticamente equivalente, denotado como A_,.

2. Comprobar el vacio de dicho autémata. El lenguaje < (A.,) contiene
exactamente el conjunto de ejecuciones que satisfacen la propiedad —¢. Si

este lenguaje es vacio, entonces —¢ es no satisfacible, por lo que ¢ es valida.
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RESUMEN Y ORGANIZACION

Este es el capitulo central y mas importante de esta tesis, dado que en él se
exponen las principales aportaciones de nuestro trabajo. Asi, a lo largo de la
primera seccién se describe detalladamente el algoritmo que hemos desarrollado
para traducir una férmula FIL a un autémata de Biichi semdnticamente
equivalente, centrandonos especialmente en las reglas de expansién de las
férmulas de intervalo, que constituyen el nicleo y principal novedad de nuestro
algoritmo. Segun el procesamiento a aplicar, el algoritmo distingue entre
distintos tipos de férmulas, a las que hemos dado nombre, clasificado y definido.
Otra parte importante del algoritmo, y en la que se aportan interesantes ideas,
es la de como determinar adecuadamente los estados de aceptacion del autémata
generado. También se indica coémo se puede convertir un autémata de Biichi con
varios conjuntos de estados de aceptacion (de los que genera el algoritmo
presentado) en uno equivalente, pero con un Unico conjunto de estados de
aceptacién. Por ultimo, en la segunda seccién se demuestra formalmente que el

algoritmo presentado en la seccidon anterior es correcto.
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5.1. Traduccidon de formulas FIL a autdmatas de
Buchi

Para generar el automata de propiedad correspondiente a una especificaciéon ¢, o
sea, aquél que es semanticamente equivalente a la férmula FIL que constituye
dicha especificaciéon, hemos desarrollado un algoritmo [HornosOla] [Hornos02] en

el que se pueden distinguir dos fases:

e En la primera de ellas, basada en el método tableau [Wolper85], se crea un
grafo que define los estados y las transiciones del autémata, cuyos nodos se
etiquetan con conjuntos de féormulas obtenidos al expandir sucesivamente
(de forma recursiva) la especificaciéon inicial ¢ y las “subféormulas” derivadas
a partir de ella, de acuerdo con su estructura booleana y con la semantica de
FIL. Como ocurre en otros autématas, generados con el método tableau para
representar propiedades de vivacidad, las férmulas que etiquetan sus
estados separan lo que debe ser cierto en el instante actual de lo que debe
satisfacerse desde el proximo estado en adelante. El resultado de esta
primera fase en la construccién del autémata de propiedad es el conjunto
formado por todos los nodos que constituyen su sistema de transicién, donde

cada nodo se almacena en un registro compuesto por varios campos.

e En la segunda fase se debe transformar el grafo construido en la fase
anterior en el autémata de Bilichi que acepte exactamente las mismas
secuencias infinitas que satisfacen la especificacion ¢. Para ello, se deben
imponer una serie de condiciones de aceptaciéon, de cara a obtener los
estados que las cumplen (estados de aceptacion), en base a los cuales poder
discernir si una determinada ejecuciéon del autémata generado es de
aceptacién o no, esto es, si satisface o no la especificacion ¢ a partir de la

que se ha obtenido dicho autémata.

FIL es la primera légica de intervalos en la que el método tableau se ha
aplicado con éxito. En parte, la dificultad de aplicar este método a las légicas de
intervalos es consecuencia de la necesidad de codificar sucintamente la nocion de
ambito temporal limitado en las ejecuciones del autémata. En efecto, la principal
novedad de FIL, la nocién de un contexto temporal limitado (establecido por un
determinado intervalo), también resulta ser una fuente importante de dificultad al
extender los métodos usuales para la construccién del autémata de propiedad. Esto

es debido a que en el caso de féormulas temporales anidadas dentro de algun
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intervalo, el “ambito o alcance” de dichas férmulas no es el contexto global, sino que
debe restringirse al contexto temporal establecido por ese intervalo. En nuestro
caso, las féormulas FIL que etiquetan los nodos (estados) del autémata que se
construye codifican correctamente esa nociéon de alcance temporal acotado, tal y
como se explico en el apartado 4.2.1. Descripcion general de la estrategia de construccion.
Asi, se puede decir, de una manera intuitiva, que las condiciones que el autémata
debe comprobar son las expresadas por los conjuntos de férmulas FIL que

etiquetan sus nodos.

Nuestro algoritmo tiene sus raices en el de [Gerth95], que traduce
especificaciones formuladas en LTL a autématas de Bichi generalizados (ver
Definicion 5.29), por lo que, al igual que éste, esta pensado para ser integrado dentro
de una herramienta de comprobacién de modelos on-the-fly. Tal y como se explicd
en el apartado 4.3.3. Comprobacion de modelos on-the-fly, esto significa que es posible ir
generando el autémata de propiedad simultaneamente con, y guiado por, la
construccion del autéomata del sistema. De este modo, se puede detectar que una
propiedad no se cumple construyendo s6lo una parte del espacio de estados de
ambos autéomatas, con lo que se contribuye a paliar el problema de la explosién de

estados (descrito en el apartado 3.3.2) que afecta a este método de verificacién.

5.1.1.Tipos de formulas que distingue el algoritmo

Dentro de FIL, vamos a distinguir los siguientes tipos de férmulas, todas ellas
reconocidas automaticamente por nuestro algoritmo; asi, éste puede diferenciar su
analisis y procesar adecuadamente las féormulas de cada tipo. A continuacién, y a
modo de presentacién, se muestra un esquema donde se clasifican los tipos de
féormulas considerados; en él se puede apreciar que éstos se agrupan en dos grandes
tipos, distinguiendo a su vez distintos subtipos dentro de ellos. Obsérvese que se
establecen acréonimos (entre paréntesis) para aquellas expresiones que, siendo un

poco largas, se van a utilizar con frecuencia.
e Formulas proposicionales
0 Férmulas Puramente Proposicionales (FPPs)
» Constantes légicas

= Literales
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0 Foérmulas Proposicionales Mixtas (FPMs)
e Foérmulas de intervalo
0 Foérmulas de Intervalo No Actuales (FINAs)
» Foérmulas de eventualidad (FEs)
0 Formulas de Intervalo Actuales (FIAs)

= FPPs anidadas a una Secuencia de Modalidades de Intervalo
Actuales (SMIA)

= FPMs anidadas a una SMIA
= FINAs anidadas a una SMIA
= FEs anidadas a una SMIA

» Férmulas Fallo de Bisqueda (FFBs) anidadas a una SMIA

Seguidamente se presentan las definiciones de cada uno de los tipos de
féormulas mencionados, con el fin de concretar exactamente su significado y su
estructura. Aunque algunos de estos tipos ya se definieron en el Capitulo 2, sus
definiciones se recogen aqui también para que este apartado sea completo, es decir,
muestre todos los tipos de férmulas considerados. Las FEs se utilizaran (en el
apartado 5.1.6) para determinar los estados de aceptaciéon del autémata que se
pretende generar, mientras que el resto de los tipos seran usados por el algoritmo
de construccién del grafo (ver apartado 5.1.3), y mas concretamente, por sus reglas

de expansién (ver apartado 5.1.4).

Definicion 5.1: Férmula proposicional

Una formula proposicional es una féormula que o bien pertenece a la Lobgica
Proposicional (o sea, es una FPP) o bien su operador principal pertenece a dicha

logica (es decir, es una FPM). u

Definicién 5.2: Férmula puramente proposicional (FPP)

Una formula puramente proposicional (FPP) es una constante légica, un literal o

una combinaciéon de dichas férmulas mediante los siguientes operadores de la
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Loégica Proposicional (que son los reconocidos por nuestro algoritmo): conjuncion,
disyuncion, implicacion, equivalencia o disyuncion exclusiva (xor). También se
puede definir como aquella formula FIL que no contiene ninguna modalidad de

intervalo. [ |

Definicion 5.3: Constante légica

Una constante logica es una formula cuya interpretacion no depende del modelo
sobre el que se evalte, es decir, que siempre tiene la misma interpretacién. Como
es sabido, s6lo existen dos valores légicos o constantes l6gicas, que son el valor de
verdad (frue en inglés) y el de falsedad (false en inglés), por lo que (tal y como se
dijo en el apartado 2.4.1. Sintaxis) representaremos las férmulas que hacen

referencia a dichos valores mediante T y F respectivamente. u

Definicion 5.4: Literal

Se denomina literal a una proposicién atémica, negada o no. ]

Definicion 5.5: Férmula proposicional mixta (FPM)

Una formula proposicional mixta (FPM) es una férmula cuyo operador principal
pertenece a la Loégica Proposicional clasica, pudiendo ser (en nuestra
implementacién) uno de los siguilentes: conjuncion, disyuncion, implicacion,
equivalencia o disyunciéon exclusiva (xor), y en la que al menos uno de sus

operandos contiene alguna formula de intervalo. ]

Definicién 5.6: Férmula de intervalo

Una féormula de intervalo es aquella que define un intervalo I que establece el
contexto en el que se debe satisfacer la formula f anidada al mismo, por lo que su
estructura se puede representar como I f. También puede definirse como aquella

formula cuyo operador principal es el operador de intervalo. u

Antes de continuar con las definiciones de los distintos subtipos de féormulas de

intervalo que se han presentado en el esquema del principio de este apartado,



5.1. Traduccién de férmulas FIL a autématas de Blichi 95

debemos definir algunos conceptos previos que necesitaremos para ello y que son

los siguientes:

Definicion 5.7: Modalidad de intervalo actual (MIA)

Se denomina modalidad de intervalo actual (MIA) a un intervalo del tipo [-| &), es
decir, su primer patréon de busqueda es el trivial, mientras que el segundo es un
patrén de busqueda no trivial. Por tanto, define un intervalo que intenta construir
un prefijo del contexto actual, empezando en el instante actual (de ahi su nombre) y

extendiéndose hasta el estado localizado por &, pero sin incluirlo. ]

Definicion 5.8: Intervalo més externo de una férmula de intervalo

El intervalo mds externo de una férmula de intervalo es aquél que esta situado mas

a la izquierda en su representacién en FIL y mas arriba en su representacién en
GIL. [ |

Ahora ya podemos definir los dos subtipos principales de féormulas de intervalo:

Definicion 5.9: Férmula de intervalo no actual (FINA)

Una formula de intervalo no actual (FINA) es aquella cuyo intervalo mas externo
no es una MIA, esto es, su estructura viene dada por [61| &)y, donde 61 es un
patréon de busqueda no trivial, & es cualquier patrén de busqueda (incluido el

trivial) y w representa a cualquier formula FIL. u

Definicion 5.10: Férmula de intervalo actual (FIA)

Una formula de intervalo actual (FIA) es aquella cuyo intervalo mas externo es una
MIA, por lo que su estructura viene dada por [-| &)y, donde & es un patrén de

busqueda no trivial y i representa a cualquier formula FIL. ]

Un tipo especial de férmulas dentro de las FINAs lo constituyen las férmulas
de eventualidad, cuya importancia y utilidad se va a poner de manifiesto en la

segunda fase de la construccién del autémata, a diferencia del resto de tipos
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mencionados, que se utilizaran en la primera fase de dicha construccién. Este tipo

de formulas se define como sigue:

Definiciéon 5.11: Férmula de eventualidad (FE)

Una formula de eventualidad (FE) es una férmula de intervalo del tipo —[61| —)F,
donde & es un patrén de busqueda no trivial, denominada asi porque expresa que
dicho patréon de buisqueda se debe cumplir obligatoriamente (en el futuro reflexivo o

no estricto). u

De nuevo necesitamos definir algunos conceptos previos antes de poder

proseguir con las definiciones de los subtipos de FIAs:

Definicién 5.12: Secuencia de modalidades de intervalo actuales (SMIA)

Denominaremos secuencia de modalidades de intervalo actuales (SMIA) y la
denotaremos como Y a una secuencia de uno o més intervalos formada
exclusivamente por MIAs. Por tanto, su estructura vendra dada por
I=[-16)[-|&)...[-| 6), donde cada &; es un patrén de busqueda no trivial. [ |

Definicion 5.13: Prefijo de una FIA

Se denomina prefijo de una FIA a la SMIA por la que empieza esa formula. Asi, si
la estructura de una FIA, 7, se representa como {y, donde y es cualquier formula
FIL, a excepcién de una FIA, su prefijo sera la SMIA _J cuyos intervalos son los

mas externos de 7. [ |

Una vez definidos estos dos ultimos términos, continuamos con las definiciones
de los subtipos de FIAs:

Definicién 5.14: FPP anidada a una SMIA

Una FPP anidada a una SMIA es una FIA que tiene anidada una FPP a la SMIA
que constituye su prefijo, es decir, su estructura es del tipo 4y, donde y es una

FPP. Por tanto, w ha de cumplirse en el instante actual. u
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Definiciéon 5.15: FPM anidada a una SMIA

Una FPM anidada a una SMIA es una FIA que tiene una FPM anidada a la SMIA
que constituye su prefijo, es decir, su estructura es del tipo 4y, donde y es una
FPM. [ |

Definicién 5.16: FINA anidada a una SMIA

Una FINA anidada a una SMIA es una FIA que tiene una FINA anidada a la
SMIA que constituye su prefijo, esto es, su estructura viene dada por J[61| &)y,
donde & es un patrén de busqueda no trivial, & es cualquier patrén de busqueda

(incluido el trivial) y w representa a cualquier formula FIL. u

Otros dos nuevos conceptos, que se definen a continuacién, son necesarios

antes de abordar las tltimas definiciones de los tipos que restan:

Definicién 5.17: Estructura absoluta de una férmula de intervalo

Sea 7 una férmula de intervalo, entonces se denomina estructura absoluta de n, y
se denota como | 77|, a la férmula obtenida a partir de 7 cuando se eliminan todos
los operadores de negacién que afectan directamente a (colocados inmediatamente

delante de) los distintos operadores de intervalos que componen dicha férmula. =

Definicion 5.18: Numero de intervalos negados de una férmula de intervalo

Sea 7 una férmula de intervalo, entonces se denomina niumero de intervalos
negados de 1, y se denota como | 7], al nimero de operadores de negacién que
afectan directamente a (colocados inmediatamente delante de) los distintos

operadores de intervalos que componen 7. ]

Finalmente definiremos los dos dltimos subtipos de FIAs que nos quedan:

Definicion 5.19: Férmula Fallo de Busqueda (FFB) anidada a una SMIA

Una formula fallo de busqueda (FFB) anidada a una SMIA es una FIA, 7, cuya

estructura absoluta viene dada por J4[6:i|—)F, donde & es un patrén de busqueda
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no trivial, y donde [ 7] (ntimero de intervalos negados de 7) es par. Obsérvese que si
61 s6lo contiene una busqueda, entonces se puede decir que 7 es una formula

tnvariante anidada a una SMIA. [ |

Definicién 5.20: FE anidada a una SMIA

Una FE anidada a una SMIA es una FIA, 7, cuya estructura absoluta viene dada
por J[6i]| —)F, donde 6 es un patrén de busqueda no trivial y donde el numero de

intervalos negados de 7, [ 7], es impar. u

5.1.2. Estructura de un nodo

A continuacién, y antes de describir en el siguiente apartado el algoritmo de
construccién del grafo correspondiente a una férmula FIL, se presenta la
estructura de datos empleada en el mismo para representar cada uno de los nodos
del grafo. Dado que, como ya se ha dicho, nuestro algoritmo tiene sus origenes en el
de [Gerth95], vamos a respetar tanto la estructura donde se almacena cada nodo
(registro compuesto por varios campos) como los nombres con los que alli se
designan a cada uno de los campos utilizados, debido este Gltimo a que son cortos y

suficientemente significativos.

La estructura de datos devuelta por el algoritmo de construccién del grafo
consiste en una lista de nodos, denominada GraphNodes, que codifica tanto los
nodos como las transiciones (o sea, el grafo o sistema de transicién) del autémata
de Biichi que es seméanticamente equivalente a la especificacion (formula
suministrada como entrada al algoritmo) que se pretende verificar. Cada uno de los
nodos del grafo se representa internamente mediante un registro que contiene los

cinco campos siguientes:

e Name Numero entero (exclusivo) que constituye el identificador de ese
nodo. Cada vez que se crea un nuevo nodo se genera automatica y
consecutivamente (a partir del 1) un nimero entero que se asigna a
este campo y que sera su identificador. El 0 se reserva para
identificar al nodo inicial, por lo que no puede ser asignado a ningin

nodo creado por el algoritmo.
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e Incoming Conjunto de identificadores de nodos que tienen un arco apuntando

o New

e Old

o Next

a este nodo, por lo que este campo representa el conjunto de los arcos
entrantes al nodo. Dicho de otro modo, este campo almacena la lista
de nodos que preceden (inmediatamente) al nodo en cuestién. Dado
que el 1identificador O no se corresponde con ningin nodo
propiamente dicho (o sea, generado por el algoritmo), cuando ese
identificador forma parte de este campo en algin nodo, se puede
considerar que méas que representar un arco real indica que ese nodo

es un nodo inicial.

Conjunto de propiedades temporales (formulas FIL) que se deben
cumplir en el nodo y que atin no han sido procesadas. Como es obvio,
cuando un nodo se ha procesado completamente, este conjunto se

queda vacio.

Conjunto de propiedades que se deben cumplir en el nodo y que ya
han sido procesadas. Todas las férmulas FIL que finalmente
constituyen el conjunto contenido en este campo para un
determinado nodo, han formado parte del campo New del mismo

nodo en algiin momento previo durante la ejecucién del algoritmo.

Propiedades temporales que se deben cumplir en todos los nodos que
suceden inmediatamente a éste. Mas concretamente, en cada
momento de la ejecucion del algoritmo, este campo contiene el
conjunto de férmulas FIL que deben cumplirse en todos los estados
que son sucesores inmediatos de los estados que satisfacen las

propiedades incluidas en el campo Old del mismo nodo.

5.1.3. Algoritmo de construccién del grafo

La figuras que se exponen a continuacién muestran un esquema en pseudocodigo

del algoritmo de construccion del grafo del autémata de Biichi que es

semanticamente equivalente a una féormula FIL (la que se introduce como entrada

al mismo). Lo primero que haremos sera explicar la notacién empleada.

Notacién: Dado que las “palabras reservadas” de todas las estructuras de control

(por ejemplo: if ... then ... else ..., for each ... do ..., etc.) que aparecen en este tipo
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de pseudocddigo se suelen poner en inglés (es un estandar de hecho) y que todas las
variables y funciones que aparecen en las siguientes figuras también se han
denominado en inglés, éste sera el idioma en el que se escribira todo su contenido, a
excepcion de los comentarios, que se presentaran en espanol, en un tipo de letra de
menor tamano, alineados a la derecha y precedidos del simbolo #. Con ello se
consigue homogeneizar la presentacion de dichas figuras, sin mezclar varios
idiomas dentro del propio pseudocddigo, haciendo mas facil su lectura. Los nombres
de las funciones se presentan en negrita y con su inicial en mintscula, mientras
que el resto de nombres de variables se muestran en Cursiva y con su inicial en
mayuscula. Cuando un nombre, ya sea de funcién o de cualquier otra variable, estd
compuesto por varias palabras, todas se yuxtaponen sin ningin simbolo entre ellas,
poniendo en mayuscula la inicial de cada palabra sucesiva para facilitar su lectura;
ejemplos de esto ultimo son los nombres newName y CurrentNode. Para hacer
referencia a un determinado campo de un nodo concreto se pondra el nombre del
campo y entre paréntesis el del nodo, como por ejemplo en New(CurrentNode).
Cuando el contenido de un nodo (registro) se muestra explicitamente, éste se
encierra entre corchetes. El simbolo < representa una asignacién, ya sea a nivel de

campo de un registro o a cualquier otro tipo de variable.

function createGraph(p)
GraphNodes « &,

1
2
3 FirstNode < [Name<«1, Incoming<{0}, New<{¢}, Old<J, Next«J];
4 expand(FirstNode, GraphNodes);

Figura 5.1. Funcién que construye el grafo del autémata de Biichi equivalente a una férmula FIL

Como puede apreciarse en la Figura 5.1, la formula ¢ a partir de la que se desea
obtener el correspondiente autémata de Bilichi se pasa como parametro a la funcién
createGraph, que es la que inicializa el grafo a vacio (linea 2) y crea el primer
nodo (tal y como se indica en la linea 3), llamando para el mismo (en la linea 4) a la
funcién expand (ver Figura 5.2). Esta tltima funcion es la que lleva a cabo casi todo
el trabajo de generacién del grafo, dado que expande recursivamente los nodos que
va produciendo a partir del inicialmente creado (denominado FirstNode en la Figura
5.1), analizando para ello una a una las férmulas que componen cada nodo. Mas

concretamente, su misién consiste en expandir el nodo actual (denominado
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CurrentNode en la Figura 5.2) con arreglo a las férmulas que contiene, para lo que
analiza individualmente cada una de dichas férmulas, realizando, como

consecuencia de cada uno de esos analisis, una de las siguientes acciones:
e Se actualizan los campos de férmulas del nodo actual.

e Kl nodo es dividido en varios, representando cada uno de los nuevos nodos
generados las distintas posibles alternativas de que las férmulas del nodo

actual se satisfagan.

¢ El nodo se descarta, debido a que contiene una contradiccién.

El orden de expansién viene dado por la estrategia de biusqueda primero en
profundidad (BPP). Por lo tanto, nuestro algoritmo expande el primer nodo
generado en cada paso, hasta que llega a un nodo completamente procesado, esto
es, su campo New esta vacio (lo que se comprueba en la linea 2 de la Figura 5.2).
Entonces hay dos posibilidades (dependiendo del resultado de la comprobacién

efectuada en las lineas 3-4):

(1) En el conjunto GraphNodes ya hay un nodo N que encaja con CurrentNode,
lo que significa que ambos nodos contienen el mismo conjunto de literales en
su campo Old (determinado por la funciéon literals en la Figura5.2) y el
mismo conjunto de formulas en el campo Next. Por tanto, el campo Incoming
de N debe actualizarse (como se indica en la linea 5), lo que equivale a
afiadir un arco entrante a N y, en definitiva, a agregar un nuevo arco al
grafo. Ademas, cualquier féormula procesada en CurrentNode que no esté
previamente almacenada en OIld(IN) debe ser afiadida a dicho campo (linea
6), con el fin de que éste contenga el conjunto maximal de formulas que N
satisface. Una vez hecho esto, el backtracking selecciona (siguiendo el orden
de la BPP) un nodo de entre los ain no explorados, para procesarlo a

continuacion.

(2) No existe ningtin nodo en el conjunto GraphNodes que encaje con el nodo
actual, por lo que CurrentNode debe incluirse en dicho conjunto (linea 7), lo
que equivale a afiadir un nuevo nodo al grafo. Ademas, se crea un nuevo
nodo, denominado SuccessorNode, que es inmediatamente expandido (lineas
8-10). Obsérvese que el nodo creado es sucesor del actual (se introduce el
identificador de CurrentNode en su campo Incoming), debiendo procesar el

conjunto de férmulas que hay en Next(CurrentNode) (es lo que se asigna a su
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1 function expand(CurrentNode, GraphNodes)
2 if New(CurrentNode) = &
3 then if 3 Ne GraphNodes with literals(V)=literals(CurrentNode) and
4 Next(N)=Next(CurrentNode)
5 then Add Incoming(CurrentNode) to Incoming(N); # Se afiade un nuevo arco al grafo
6 Add Old(CurrentNode)—OIld(N) to Old(N);
7 else Add CurrentNode to GraphNodes; # Se afiade un nuevo nodo al grafo
8 SuccessorNode < [Name<—newName(), Incoming<«{Name(CurrentNode)},
9 New<Next(CurrentNode), Old< &, Next« O,
10 expand(SuccessorNode, GraphNodes);
11 else Select a formula 7 from New(CurrentNode) and remove it from this field,;
12 if n=F or —neOld(CurrentNode) #F es la constante 16gica “false”
13 then Discard CurrentNode; # El nodo es insatisfacible
14 else case 77 of
15 n=T or 7 is a literal: # T es la constante légica “true”
16 if n=T then Add 7 to Old(CurrentNode);
17 expand(CurrentNode, GraphNodes);
18 nis a formula of either Tabla 5.1 or Tabla 5.2:
19 if new, () is not empty then
20 Create NewNode from CurrentNode, adding new,(#) to New(NewNode)
21 and 7 to Old(NewNode);
22 expand(NewNode, GraphNodes);
23 Add new(n) to New(CurrentNode) and 7 to Old(CurrentNode);
24 expand(CurrentNode, GraphNodes);
25 default: # 1 es cualquier formula de intervalo, excepto una FPM anidada a una SMIA
26 ReductionPairs < reduction(n);
27 for each pair (Reductor, Reduct)e ReductionPairs do
28 if Reduct is neither of type JF nor unsatisfiable then #4 esuna SMIA
29 Create NewNode from CurrentNode, adding {Reductor, Reduct} to
30 New(NewNode) and 7 to Old(NewNode);
31 expand(NewNode, GraphNodes);
32 for each pair (Reductor, Reduct)e ReductionPairs do
33 Add —Reductor to New(CurrentNode);
34 case |7 of
35 |nl=[61] &)y, where 61 #—: # n es una FINA
36 Add 5 to Next(CurrentNode);
37 |n=Jw, and y is purely propositional: # 5 es una FPP anidada a una SMIA
38 Add w (conveniently signed) to New(CurrentNode);
39 |nl=Jd[61 | —>)F: # n es una FFB o una FE anidada a una SMIA
40 Add (n) to Next(CurrentNode);
41 |nl=Jd[61| &)y, with 61=— # n es una FINA anidada a una SMIA
42 Add 5 to Next(CurrentNode);
43 if isNegated([6:]| &)y) then Add —|JF| to Next(CurrentNode);
44 expand(CurrentNode, GraphNodes);

Figura 5.2. Proceso de expansién de los nodos del grafo
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campo New). Obviamente, la funcibon newName es la que genera el

identificador para ese nodo.

Si1 CurrentNode no ha sido completamente procesado, entonces se elige (en la
linea 11) una férmula, que denotaremos como 7, de su campo New (de donde se
elimina en ese mismo instante) para analizarla a continuacién. Asi, en primer
lugar se comprueba (linea 12) si 7 es la constante légica F o si su negacién se
encuentra almacenada en el campo Old del nodo analizado, en cuyo caso el nodo
debe descartarse (linea 13), debido a que contiene una contradiccién, por lo que es
insatisfacible. En caso contrario, 7 se analiza para determinar, con arreglo a su
estructura sintactica, cudl de las distintas reglas de expansién (lineas 14-44) se
debe aplicar, con el fin de actualizar el nodo analizado, CurrentNode, o dividirlo en
varios, que a su vez se tendran que expandir, por supuesto, siguiendo el orden
establecido por la estrategia de BPP empleada. Estas reglas de expansién se
explican detalladamente en el siguiente apartado. Cuando todo el proceso de
expansion acaba, GraphNodes contiene el conjunto de nodos y transiciones que

constituyen el grafo que el algoritmo ha generado a partir de la féormula FIL ¢.

5.1.4.Reglas de expansion

Se puede decir que las reglas de expansiéon, también denominadas reglas tableau,
son aquellas que definen como se expande o descompone cada tipo de férmula en
las distintas alternativas posibles para que dicha formula se satisfaga, y en el caso
de féormulas temporales, separando ademas lo que se tiene que cumplir en el
Instante actual de lo que tiene que satisfacerse desde el siguiente instante en

adelante.

El contenido de este apartado se va a presentar dividido en dos subapartados,

atendiendo al tipo de férmulas sobre los que se aplican las correspondientes reglas.
Asi:

e Las reglas de expansion para las féormulas proposicionales se presentan
brevemente en el primero de ellos, pues son bien conocidas, ya que son las
que se emplean en la LTL (por ejemplo, en [Gerth95] o [Daniel99]) para

este tipo de formulas.

o Las reglas de expansién para las férmulas de intervalo se explican mas

extensamente en el segundo subapartado, pues constituyen la principal
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novedad y aportacion de nuestro trabajo a la hora de construir

automaticamente un autémata equivalente a una férmula FIL.

5.1.4.1. PARA FORMULAS PROPOSICIONALES

Los casos mas basicos y simples se dan cuando la férmula analizada, 7, es la
constante légica T o es un literal (lineas 15-17 de la Figura 5.2). Asi, s6lo hay que
actualizar CurrentNode, afiadiendo 77 a su campo Old (en el primer caso, ni siquiera

esto es necesario) y expandir a continuacién el nodo resultante.

El resto de formulas de este tipo son aquellas cuyo operador principal (binario)
pertenece a la Logica Proposicional clasica y se expanden conforme a lo indicado en
las lineas 18-24 de la Figura 5.2. Los operadores de esta clase que reconoce nuestro
algoritmo son los que se recogen en la Tabla 5.1, cuyas filas contienen las reglas de
expansion para la conjuncion, disyuncién, implicacion, equivalencia y disyuncion
exclusiva (xor), en ese orden. En ella, tanto x4 como y representan a cualquier
formula FIL. La tabla debe interpretarse del siguiente modo: 7 (columna de la
izquierda) es la formula del nodo actual elegida en un momento determinado por el
algoritmo para analizarla y expandirla, de modo que la segunda columna, newy(7),
representa el conjunto de férmulas que se afade al campo New de CurrentNode,
mientras que la dltima columna, new,(7), representa el conjunto de formulas que se
anade al campo New de un nuevo nodo (denominado NewNode en la Figura 5.2) que

se crea a partir del actual.

Tabla 5.1. Reglas tableau para formulas cuyo operador principal pertenece a la Logica Proposicional

n newc(7) newn(7)
HAY {u, v —
UV Y {1 {y}
“H=>y {—ud 7
U=y v - -y
u®y {, =y v

Con el fin de evitar volver a introducir férmulas ya analizadas en un nodo,
tanto para este tipo de féormulas como para todas las que se van a estudiar a
continuacion, antes de insertar cualquier formula en el campo New de un nodo,

siempre se comprueba que la férmula a insertar no esté ya almacenada en el campo
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Old de ese nodo. Si lo estd, significa que esa féormula ya se ha analizado en ese
nodo, por lo que no se tendria que introducir de nuevo en su campo New. Esta
heuristica, que evita tener que procesar varias veces la misma férmula en el
mismo nodo, no se refleja explicitamente en la Figura5.2, con el fin de
simplificarla, de modo que en ella s6lo se muestran las partes esenciales y

especialmente relevantes del algoritmo de construccién del grafo.

5.1.4.2. PARA FORMULAS DE INTERVALO

Dentro de las férmulas de intervalo, vamos a tratar separadamente un tipo
concreto de ellas: las FPMs anidadas a una SMIA, cuyas reglas de expansion son
muy parecidas a las que se han visto en el apartado anterior para las formulas
proposicionales. Para el resto de féormulas de intervalo necesitaremos obtener los

reductores de la férmula analizada en el proceso de expansién de las mismas.

A) FPM (Férmula Proposicional Mixta) anidada a una SMIA
(Secuencia de Modalidades de Intervalo Actuales)

De acuerdo con la Definicion 5.15, estas féormulas estan formadas por una SMIA
que constituye el prefijo al que se anida una FPM. Por tanto, en la Tabla5.2 al
menos una de las subformulas, i o w, debe contener alguna modalidad de intervalo.
En caso contrario, la formula anidada a 4 no seria una FPM, sino una FPP, y »
seria, en consecuencia, una FPP anidada a una SMIA, por lo que no se aplicarian
las reglas de dicha tabla, sino las que se explicaran en el siguiente subapartado
para ese tipo de formulas. El resto de elementos de la tabla tiene el mismo
significado que en la Tabla5.1 (obsérvese el paralelismo existente entre ambas
tablas).

Tabla 5.2. Reglas de expansion para las FPMs anidadas a una SMIA

n newc(7) newn(7)
Iunyp Y, Iy} —
I(uv w) I Yyt
Iu=yw {I— Yyt
Iu=y) Y, Iy} { I, Iy
IJuoy Y, I—y {I—u, Iy
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Para concluir este apartado puede decirse que, al analizar una FPM anidada a
una SMIA, el algoritmo divide el nodo actual en dos (excepto en el caso de la
conjuncién). Tal y como se muestra en la tabla anterior, la semantica del operador
principal de la FPM anidada al prefijo ¢ es la que establece como debe realizarse
esa divisién y la distribucién de las subférmulas resultantes en los distintos nodos.
A la hora de determinar adecuadamente el tipo de dicho operador y, por tanto, de
aplicar la regla apropiada de la tabla anterior (lineas 18-24 de la Figura5.2, ya
explicadas en el subapartado previo), obviamente hay que tener en cuenta los
operadores de negacién que afectan a (colocados inmediatamente delante de) los

intervalos que componen la SMIA 4 dado que:
¢ la negacién de un intervalo afecta a su férmula anidada, negandola,
e los operadores de conjuncion (A) y disyuncion (v) son duales,
e los operadores de equivalencia (=) y disyuncion exclusiva (®) son opuestos,

e ylaimplicacién i = w es una abreviacién de la formula —u v w.

B) Resto de férmulas de intervalo

Las reglas de expansiéon que hemos desarrollado para este tipo de formulas se han
derivado a partir de la relacién de reducciéon (definida en el apartado 4.2.2.
Reduccion de las formulas de intervalo) y de la semantica de FIL (cuya formalizacion se
muestra en el apartado 2.4.4. Semantica formal). En estas reglas podemos distinguir

dos pasos a realizar, que son los explicados a continuacién:

1) Creacion de nuevos nodos

Este primer paso (lineas 26-31 de la Figura5.2) se lleva a cabo para cualquier
formula de intervalo, excepto para las ya analizadas en el subapartado A) anterior,

siendo independiente del subtipo concreto de formula de intervalo de que se trate.

Para aplicarlo, primero se llama a la funciéon reduction (cuyo pseudocodigo se
muestra en la Figura 5.3), a la que se le pasa 7 como argumento, pues es la formula
que se quiere reducir. Esta funcién, que implementa los conceptos formalizados en
la Definicion 4.9: Conj unto redu ctor d e una fé rmula de inte rvalo y en la Definicion 4.10:
Relacién de reduccion, devuelve un conjunto (denominado ReductionPairs en la Figura

5.2 y en la Figura5.3) formado por todos los reductores posibles de 7 y sus
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correspondientes reductos, o sea, por pares de férmulas FIL de la forma (Reductor,
Reduct). En la Figura 5.3 puede observarse que se ejecuta un fragmento de cédigo
distinto dependiendo exclusivamente de la estructura sintactica del intervalo mas
externo de 7, mas concretamente, de que sea trivial su primer patréon de bisqueda
(lineas 4-17) o su segundo patrén de busqueda (lineas 18-27) o de que ninguno de
ellos lo sea (lineas 28-46). Obsérvese ademas que sélo en el primero de estos casos,
esta funcién analiza la férmula anidada v (y sélo cuando w es a su vez una férmula
de intervalo), llamandose recursivamente a si misma con ¥ como parametro (linea
14). En los otros dos casos, ¥ no se analiza, es decir, para hallar todos los
reductores (y sus reductos) de 7 s6lo hay que analizar su intervalo mas externo. El
analisis para calcular los reductores de 7 no depende de que su intervalo mas
externo esté negado o no, motivo por el que (en la sentencia case) no se hace la
comprobacién sobre la propia 7, sino sobre su estructura absoluta, |7 (ver Definicion
5.17: Estru ctura ab soluta de una formula de inte  rvalo). Para terminar de explicar el
contenido de la Figura 5.3, describimos brevemente el significado de las funciones
que en ella aparecen. Asi, las funciones head, tail y size, que llevan como
parametro un patron de busqueda, 6, devuelven respectivamente la férmula
objetivo de su primera busqueda, el patrén de busqueda resultante de eliminar la
primera busqueda de € y el nimero de busquedas que tiene 6. La funcién booleana
isNegated es cierta sélo si la formula sobre la que se aplica esta negada, o sea, si
su intervalo mas externo lo esta. Esta ultima funcién se emplea como condicién en
la expresién condicional del tipo condicion ? valorl : valor2 (tomada del lenguaje de
programaciéon C++ [Strous93]), que aparece en la parte derecha de ciertas
asignaciones. De hecho, sdlo se utiliza en las asignaciones a la variable Reduct y
siempre empleando como condicién la funciéon isNegated(7;), de modo que si 7 esta
negada, se le asignaria el valorl a dicha variable, y el valor2 si no lo esta. La razén
por la que isNegated(r) s6lo se emplea cada vez que se va a asignar un valor a la
variable Reduct es porque s6lo se debe tener en cuenta si el intervalo mas externo
de 77 estd negado o no en el momento de calcular el reducto correspondiente a cada

reductor, no influyendo para nada a la hora de determinar sus reductores.

Una vez calculado el conjunto ReductionPairs, se crea un nuevo nodo por cada
par que éste contenga (lineas 27-30 de la Figura 5.2), siempre que el nodo resultante
no haya sido ya generado y que el correspondiente reducto (segundo componente

del par) sea satisfacible, para lo que basta comprobar que éste no sea:
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1 function reduction (7)
2 ReductionPairs < OJ;
3 case |7 of
4 I =[-1&)w:
5 Reductor < head(&);
6 if size() > 1
7 then Reduct < isNegated(n) ? —[-|tail(&))y: [-|tail(&))y;
8 else  Reduct < isNegated(n) ? F : T;
9 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
10 Reductor < [62]| >)F;
11 Reduct < isNegated() ? F : T;
12 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
13 if ¥ is an interval formula then
14 for each pair (7, y) € reduction (y) # y es el rreducto de i, o sea, .~y
15 Reductor « [-| &)r;
16 Reduct < isNegated(n) ? —=[-| &)y : [-| &)y;
17 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
18 Il =[0]—>)y:
19 Reductor < head(6);
20 if size(6r) > 1
21 then Reduct < isNegated(n) ? —[tail(&)|—)w: [tail(®) | =) y;
22 else  Reduct < isNegated(n) ? -~y : y;
23 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
24 if w#F then
25 Reductor < [61 | >)F;
26 Reduct < isNegated(n) ? F : T;
27 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
28 7l =61 &)y:
29 u < head(6); v < head(&);
30 if u=v
31 then if size(&k) =1
32 then Reduct < isNegated(n) ? F : T;
33 else Reduct < isNegated(n) ? —[tail(6y) | tail(&)) v : [tail(6h) | tail(&k)) yv;
34 Add pair (v, Reduct) to ReductionPairs;
35 else if size(&k) =1
36 then Reduct < isNegated(n) ? F : T;
37 else Reduct < isNegated(n) ? —[6:|tail(&))y : [61] tail(&k)) y;
38 Add pair (v, Reduct) to ReductionPairs;
39 Reduct < isNegated(n) ? —[tail(&) | &)y : [tail(&) | &) y;
40 Add pair (¢, Reduct) to ReductionPairs;
41 Reductor < [61]| —>)F;
42 Reduct < isNegated() ? F : T;
43 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
44 Reductor < [62]| >)F;
45 Add pair (Reductor, Reduct) to ReductionPairs;
46 return (ReductionPairs);

Figura 5.3. Proceso de reduccién de una férmula de intervalo
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(1) Ni la constante légica F (ver Ejemplo 5.1).
(2) Niuna SMIA 4 que tenga anidada la constante légica F (ver Ejemplo 5.2).

(3) Ni una SMIA 4 que tenga anidada la constante logica T y cuyo numero de

negaciones colocadas delante de sus intervalos sea impar (ver Ejemplo 5.3).

Ejemplo 5.1: Actuaciéon del algoritmo cuando un reducto es la constante légica F

Férmula () ReductionPairs
[-ul—>)F {(u, F)}

Para esta féormula 7, la funcién reduction devuelve el conjunto ReductionPairs
que se muestra, lo que significa que dicha férmula sélo tiene un reductor (x), donde
u representa a cualquier formula FIL. Al ser el reducto la férmula F, no se crea un
nodo para ese par (motivo por el que se presenta escrito en rojo), dado que
cualquier nodo que contenga dicha formula, se debe descartar. Ademas, como para
este ejemplo concreto no existen mas pares en el conjunto ReductionPairs, no se

crea ningUn nodo en este paso.

Ejemplo 5.2: Actuacién del algoritmo cuando un reducto es del tipo I F

Férmula (1) ReductionPairs

[~ =>V[>ul>)F (v, T); ([ VvI=)F, T); ([l =>vu, [ > vE)}

En este ejemplo, como en todos los siguientes, tanto x como v representan a
cualquier férmula FIL. El dltimo par del conjunto ReductionPairs tiene como
reducto la formula [-| — VF, que sdlo se satisface cuando el intervalo [-| —1) no se
puede construir, condicién ya codificada por los dos primeros pares del conjunto,
motivo por el que no se crea ningin nuevo nodo para ese ultimo par. Obsérvese que
cuando el reducto de algiin par es T, éste se representa en rojo, debido a que, por

motivos de eficiencia, no se introduce en el campo New del correspondiente nodo.
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Ejemplo 5.3: Actuacién del algoritmo cuando un reducto es del tipo 4T, donde[ I T| es impar

Férmula (7) ReductionPairs

{(w, F); ([ul =)F, F); (-1 =0 v, =[- 1 >p)T);
([~1=>w[>VvI=>)F, =[-|>p)T)}

—[=1=>8)[-1>VF

Los dos ultimos pares del conjunto ReductionPairs tienen como reducto la férmula
—[-1—>)T, que es del tipo mencionado en la condicién (3) expuesta anteriormente.
Esta formula expresa una contradicciéon (que el intervalo debe poder construirse y
que F se tiene que cumplir dentro de él), por lo que no se crea ningin nodo para

esos pares, ni para los dos primeros, al ser éstos del tipo explicado en el Ejemplo 5.1.

Cada nuevo nodo se crea a partir del actual (con su mismo contenido),
anadiendo el conjunto {Reductor, Reduct} a su campo New y la formula 7n a su
campo Old (lineas 29-30 de la Figura5.2 ). El nodo resultante se expande
inmediatamente (linea 31), como consecuencia de que se sigue la estrategia de
BPP.

2) Actualizacion del nodo actual

Cada nodo creado en el paso anterior constituye una de las posibles alternativas
para reducir la férmula de intervalo analizada, ya que representa el cumplimiento
de uno de sus reductores. Sin embargo, aun falta por considerar la dltima de esas
alternativas: que ninguno de sus reductores se satisfaga en ese instante. Por lo
tanto, el nodo actual debe ser actualizado para representar dicha alternativa. Asi,
lo primero que se hace es introducir en el campo New del nodo actual la negacién
de todos los reductores de la formula analizada (lineas 32-33 de la Figura 5.2). Esta
primera accién de este segundo paso, al igual que el paso anterior, se realiza
siempre, sea cual sea la formula de intervalo analizada (a excepcién de las FPMs

anidadas a una SMIA, para las que no se necesita llamar a la funcién reduction).

Ejemplo 5.4: Actualizacién del nodo actual con la negacién de todos los reductores de 7

Férmula () Se afiade a New(CurrentNode)

[Cul->vy {=u, = v, a[>ul =)F, =[5> v —>)F}
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Puesto que el conjunto de reductores para esta férmula es {u, v, [>ul—)F,
[ v|I—>)F}, en este paso, la primera accién a realizar es anadir el conjunto de
féormulas que se indica arriba al campo New del nodo que se estd analizando.
Obsérvese que se afiade la negacién de todos los reductores, con independencia de

s1 para ese reductor se cre6 o no un nodo en el paso anterior.

La segunda y ultima acciéon a realizar dentro de este paso se explica a
continuacién, y depende del tipo especifico de la formula analizada, que puede ser

uno de los siguientes:

a) FINA (Férmula de Intervalo No Actual)

En este caso, o sea, cuando la estructura de la férmula analizada 7 es, segin la
Definicion 5.9, del tipo [6i| &)y, donde 6 es un patrén de busqueda no trivial, la
propia 7 se debe insertar en el campo Next del nodo actual (lineas 35-36 de la Figura
5.2).

Ejemplo 5.5: Ultima accién del algoritmo cuando 7 es una FINA

Férmula (7) Se anade a Next(CurrentNode)
—[oul->Vy Hloul->ny

Dado que este nodo representa los estados en los que la formula # no se reduce,
dicha férmula se debera volver a analizar en todos los sucesores inmediatos del

nodo actual, motivo por el que 7 se anade a su campo Next.

b) FPP (Formula Puramente Proposicional) anidada a una SMIA (Secuencia de
Modalidades de Intervalo Actuales)

Como su propio nombre indica, y de acuerdo con la Definicion 5.14, la estructura de
una de estas formulas es del tipo Ji, donde w es una FPP. Por lo tanto, y dado que
w se ha de cumplir en el instante actual, aqui s6lo hay que introducir en el campo
New del nodo actual la FPP que esta anidada a la SMIA, pero negada o no, segin
corresponda, teniendo en cuenta no solo el signo de la propia subférmula, sino

también el de todos los intervalos que componen la SMIA a la que se anida (lineas
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37-38 de la Figura 5.2). Obsérvese que, a diferencia de lo que ocurre al analizar otros
tipos de féormulas de intervalo, aqui no se afade nada al campo Next del nodo

actual.

Ejemplo 5.6: Ultima accién del algoritmo cuando 7 es una FPP anidada a una SMIA

Férmula (7) Se anade a New(CurrentNode)
=[=1-8)[= 1>V (pP0Ap1) {=pOv—p1}

Tanto en este ejemplo como en los que se expongan a continuacién, cuando en una
férmula aparezca una 'p' seguida por un numero se estarda haciendo referencia a
una proposicién atémica, siguiendo la notacién empleada en la implementacién que
hemos realizado de nuestro algoritmo (ver apartado 6.2.1). Asi, pO y pl representan

a dos proposiciones atémicas en este ejemplo.

Tal como indica la semantica de FIL, el operador de negacién del intervalo mas
externo de 7 afecta al resto de sus formulas anidadas; asi, la férmula que se debe
anadir al campo New del nodo actual es la negacion de la que realmente esta
anidada a la SMIA, o sea, —=(pOApl), que es la formula que se debe cumplir en el
instante actual. Por motivos de eficiencia, nuestra implementacién siempre empuja
las negaciones tan dentro como es posible en las férmulas proposicionales, razén
por la que la férmula que realmente se anade es —-pOv—p1l, que es semanticamente
equivalente a la anterior, dado que la conjuncién y la disyuncién son operadores

duales.

¢) FFB (Férmula Fallo de Busqueda) o FE (Férmula de Eventualidad) anidada a
una SMIA (Secuencia de Modalidades de Intervalo Actuales)

Si 77 se corresponde con uno de estos dos tipos de formulas, cuyas definiciones se
recogen respectivamente en la Definicion 5.20 y Definicidén 5.19, su estructura absoluta,

| 71 (Definicién 5.17), es la misma para ambos tipos de formulas, y viene dada por:

J[6| —>)F

donde 4 representa a la SMIA que constituye el prefijo de 7 al que se anida la
ultima de sus subférmulas, cuya estructura se muestra explicitamente, siendo 6

un patrén de busqueda no trivial.
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Tal y como se indic6 en las definiciones mencionadas, si el nimero de
operadores de negacién (colocados inmediatamente delante) de los distintos
intervalos que componen la férmula 77 es par, entonces se dice que 77 es una FFB

anidada a una SMIA; en caso contrario, se trata de una FE anidada a una SMIA.

A continuacién se definen dos conceptos o tipos de férmulas que surgen
durante el proceso de expansion de una de estas propiedades, a los que hemos

denominado forma normal de uno u otro tipo de formula:

Definicion 5.21: Forma normal de una FFB anidada a una SMIA

Si 7 es una FFB anidada a una SMIA, su forma normal, denotada como (7), es una
féormula FIL que tiene la misma estructura que #, pero con todos sus intervalos sin

negar. Dicho de otro modo, (77) coincide con la estructura absoluta de 7, o sea,
(m=1nl. ]

Definicién 5.22: Forma normal de una FE anidada a una SMIA

Si 7 es una FE anidada a una SMIA, su forma normal, {(n), es una formula FIL que
tiene la misma estructura que 7, con su intervalo mas externo negado y con el resto
de sus intervalos (todos los internos) sin negar. Obsérvese que, en este caso, (1) se

obtiene al negar | 77|, es decir, () = | 7]. u

Ambos tipos de formulas tienen el mismo tratamiento (lineas 39-40 de la Figura
5.2), consistente en afiadir su forma normal, (7), al campo Next del nodo actual. Los

detalles de por qué se debe actuar asi se ofrecen en los dos ejemplos siguientes:

Ejemplo 5.7: Ultima accién del algoritmo cuando 77 es una FFB anidada a una SMIA

Férmula (7) Se anade a Next(CurrentNode)
=[-1-p0)=[—>pl|—>)F {[-1->p0)[>pl|—>)F;

A continuacién se incluye también la representacion en GIL de esta férmula, con el
fin de que sea mas facil comprender lo que se va a explicar. En ella se anade una
marca en rojo indicando cudl es el siguiente instante (x) al instante actual, que es el

extremo izquierdo del intervalo.
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~L-

pl

La interpretaciéon semantica de la formula 7 impide que el literal pO se dé en el
instante actual (ya que al estar negado su intervalo externo, éste no se puede
colapsar), pero nada impide que se pueda dar en el resto de instantes futuros,
desde el instante siguiente x (inclusive) en adelante. Si se introdujera la propia
formula 7 en el campo Next del nodo actual, como se hace en el caso de las FINAs,
entonces nunca en el futuro se podria cumplir pO, lo que es contrario a la semantica
de 7. El problema se resuelve introduciendo en su lugar su forma normal, (), que
para este ejemplo es la férmula [-| —»>p0)[—>pl|—)F, tal y como se indica arriba.
Asi, desde el siguiente estado en adelante ya se puede dar pO, cumpliéndose hasta

entonces siempre —pl.

Conclusion: La forma normal de una FFB anidada a una SMIA permite que se
pueda encontrar el extremo derecho de los intervalos que forman la SMIA J que

encierran o constituyen el contexto de la FFB (anidada a dicha SMIA).

Ejemplo 5.8: Ultima accién del algoritmo cuando 7 es una FE anidada a una SMIA

Férmula (1) Se anade a Next(CurrentNode)
[~ >p0)—=[->pl|->)F {=[=1—>p0)[—>pl|—)F}

Al igual que en el ejemplo anterior, aqui también se incluye, persiguiendo el mismo
objetivo, la representacién en GIL de esta férmula, donde la marca en rojo (x) que

aparece también conserva el mismo significado.

~L—

pl

En este caso, al no estar negado el intervalo mas externo de 7, pO se puede dar
en el instante actual, con lo que la férmula se satisfaria vacuamente. Si se

incluyera 7 en el campo Next, eso mismo podria ocurrir en el instante x o en
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cualquier de los que le siguen, con lo que no seria necesario que se encontrara
(cumpliera) pl antes de pO para dar como valido lo que, segin la semantica
asociada a 7, no lo es. De nuevo, esta situacién se resuelve introduciendo en el
campo Next su forma normal, (), que para este ejemplo concreto es la férmula
—[-1—=p0)[—>pl|—)F. Con ello se impide que el extremo derecho del intervalo (p0)
se pueda dar hasta que la féormula de eventualidad anidada al mismo se haya

satisfecho (o sea, se haya reducido).

Conclusion: La forma normal de una FE anidada a una SMIA impide que se
reduzcan las MIAs que forman su prefijo 4 hasta que no se satisfaga (reduzca) la

eventualidad anidada al mismo.

d) FINA (Férmula de Intervalo No Actual) anidada a una SMIA (Secuencia de
Modalidades de Intervalo Actuales)

La estructura de una férmula ; de este tipo, de acuerdo con la Definicion 5.16, es la

siguiente:

Jé| &)y

donde 4 representa a la SMIA que constituye el prefijo de 7 al que se anida la
FINA cuya estructura se muestra explicitamente, siendo & un patrén de busqueda
no trivial, & cualquier patréon de busqueda (incluido el trivial) y w cualquier
formula FIL (incluso otra féormula de intervalo con una secuencia de subférmulas

de intervalo anidada a ella).

Aqui hay dos posibles actuaciones distintas (lineas 41-43 de la Figura5.2),
dependiendo exclusivamente de si la FINA anidada a J estd negada o no, no
teniéndose en consideracion para ello los operadores de negaciéon que afecten a los

intervalos que forman la SMIA . Asi:

eSi n= J[61] &)y, entonces sélo hay que introducir la propia 7 en el campo

Next del nodo actual (ver Ejemplo 5.9).

eSi 7= Jd-[6| &)y, ademas de introducir la propia 77 en el campo Next del
nodo actual, hay que meter también en dicho campo la férmula que

expresa que el prefijo 4 no puede colapsarse, es decir, —| JF|, donde todos
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los intervalos internos de Y no estan negados, independientemente de que

en 77 lo estuvieran o no (ver Ejemplo 5.10).

Ejemplo 5.9: Ultima accién del algoritmo cuando 7 tiene una FINA no negada anidada a una SMIA

Férmula (7) Se anade a Next(CurrentNode)
[-1=w=[=1->v[al &)y {=1>w-[=1->vl6] &)y

Al no estar negado el intervalo [61]| &), si el contexto 4[61]| &) (donde se tiene que
cumplir p) se puede construir, sera en el futuro reflexivo del instante siguiente
(puesto que en el instante actual 7 no se reduce), motivo por el que 7 debe volver a

analizarse en todos los sucesores inmediatos del nodo actual.

Ejemplo 5.10: Ultima accién del algoritmo cuando 7 tiene una FINA negada anidada a una SMIA

Férmula (n) Se anade a Next(CurrentNode)
[-1=>u)=[=1->v=0] Ry | -1 =u)-[=1>v=0] Ry, —[-1>p[-1 > V)F}

En este ejemplo, ademas de ser aplicable lo dicho en el ejemplo anterior, ha de
tenerse en cuenta que el operador de negaciéon que hay justo delante del intervalo
[61] &) expresa que dicho intervalo debe obligatoriamente poder construirse en el
contexto proporcionado por f (esto es, [-| —>u)—[-1—V) en este ejemplo), por lo que
J no debe colapsarse en el instante siguiente al actual, motivo por el que también

se introduce —| JF| en el campo Next.

Conclusion: La introduccién en el campo Next de la féormula que expresa la
imposibilidad de colapso del prefijo J (—|JF|) impide que dicho prefijo se pueda

reducir antes de que se reduzca la FINA —[&:| &)y anidada al mismo.

Obsérvese que, aunque las férmulas vistas en el subapartado c) anterior (FFB
o FE anidada a una SMIA) se ajustan también a la definicién o estructura dada en
este subapartado para las FINAs anidadas a una SMIA, el ultimo paso del proceso
de expansién de dichas formulas siempre se realizara tal y como se ha explicado en

el subapartado c), ya que nuestro algoritmo, antes de determinar que 7 es una
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FINA anidada a una SMIA, comprueba primero que no es ni una FFB anidada a
una SMIA ni una FE anidada a una SMIA.

El Lema 3.12 publicado en [Ramakr96a] expresa algo muy parecido a lo que se
ha dicho en este subapartado d), con la diferencia fundamental de que en dicho
lema no se distingue entre FINA anidada a una SMIA, FFB anidada a una SMIA y
FE anidada a una SMIA, como nosotros hacemos. Por otra parte, cuando en ese
lema se emplea la formula que expresa que la SMIA _f no puede colapsarse en el
Instante siguiente al actual, al no indicar expresamente nada al respecto, se
sobreentiende que J conserva todos los operadores de negacion que tuvieran
(inmediatamente delante) sus MIAs en 7, mientras que nosotros eliminamos esos
operadores en dicha formula. Asi, debemos concluir que si se hubiera aplicado en
nuestro algoritmo el mencionado Lema 3.12 tal y como aparece en [Ramakr96a],
algunas férmulas, como la del Ejemplo58 , también se resolverian
satisfactoriamente, aunque introduciendo dos férmulas en el campo Next
([-1-p0)=[—>pl|—>)F y —[-|—>pO0)F) en lugar de una sola (su forma normal:
—[-|—>p0)[—>pl|—)F), como hace nuestro algoritmo. Sin embargo, otras férmulas,
como la del Ejemplo 5.7, no se podrian resolver, ya que (como se explicé en dicho
ejemplo) al introducir la propia férmula —[—| —>p0)—[—>pl|—)F en el campo Next se
impide que pO se pueda dar en el futuro, con lo que nunca se encontraria el

extremo derecho del intervalo.

5.1.4.3. TABLAS CON EJEMPLOS DE COMO SE EXPANDEN CIERTAS
FORMULAS DE INTERVALO

A modo de conclusién, y para resumir, completar y clarificar todo lo comentado en
el subapartado B) acerca de las reglas de expansién de las formulas de intervalo
que no son FPMs anidadas a una SMIA, se expondran a continuacién una serie de
tablas. En todas ellas se hace distincién explicita de cuando un patrén de busqueda
esta formado por una sola busqueda, representandose, por ejemplo, como —x 0 —>v,
o por mas de una, mostrandose en este caso como —u,6 o —>v,6, donde uy v
siempre representaran a cualquier féormula FIL, mientras que & representara al
resto de las busquedas (una o mas) del correspondiente patréon de busqueda.

Adema4s, una linea azul doble divide verticalmente todas las tablas en tres zonas:

e La de la izquierda representa la formula 7 elegida por el algoritmo en un

momento determinado para su andlisis y expansion.
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e La central, que representa la creacion de nuevos nodos, contiene una
columna por cada nuevo nodo que se crea a partir del nodo actual, esto es,
conservando el mismo contenido que éste en todos sus campos (excepto 7,
que se mueve del campo New al campo Old) y afiadiendo ademas el conjunto
de féormulas {Reductor, Reduct} que se muestra en la columna new(r) al
campo New del nuevo nodo. Cuando en esta parte aparece una celda que
contiene el simbolo — o0 que presenta todo su contenido en rojo (debido a
las razones explicadas en el subapartado 1) anterior), significa que ese nodo
no se crea. Asi, por ejemplo, en la Tabla 5.3, para la formula de la fila 10 se
crean dos nuevos nodos, para la de la fila 11, ninguno, y para la de la fila 14,

s6lo uno.

e La de la derecha representa la actualizacién del nodo actual, por lo que las
columnas newg(7) y next,(7) muestran el conjunto de formulas que hay que
anadir en cada caso a los campos del mismo nombre de ese nodo. Obsérvese
que, incluso cuando no se crea un nuevo nodo para un determinado par
(Reductor, Reduct) (mostrado en rojo), los correspondientes reductores si que

se utilizan para afnadir su negacion al campo New del nodo actual.

La Tabla 5.3 muestra las reglas de expansién aplicables para todos y cada uno
de los posibles tipos de FINAs existentes. En ella y hace referencia a cualquier
féormula FIL, excepto en los casos en los que se especifica lo contrario (filas 6, 12, 18
y 24), donde i no puede ser la constante légica F. Aqui, la férmula g siempre
representa la busqueda inicial del primer patrén de busqueda del intervalo mas
externo de 7, mientras que v simboliza lo mismo, pero para su segundo patrédn,
cuando éste no es trivial. Para indicar que la férmula objetivo de la primera
btusqueda de ambos patrones coincide, 4 encabezara ambos patrones, tal y como por

ejemplo ocurre en la formula de la fila 2.

Obsérvese que otra linea azul doble divide horizontalmente la Tabla 5.3 en dos,
indicandose con ello que el intervalo mas externo de 7 no esta negado en las doce
filas superiores, mientras que si lo esta en las doce inferiores. Obsérvese también
que en todos los casos se debe anadir la propia formula analizada (7) al campo Next
del nodo actual y que, como maximo, se crean cuatro nuevos nodos (ver columnas
centrales) para este tipo de formulas, las FINAs, ya que al expandirlas no se tiene
en cuenta la féormula anidada y hasta que se reduce el intervalo mas externo de 7
a una MIA. Esto ultimo parece entrar en contradiccién con lo expresado para las

féormulas cuyo intervalo mas externo tiene como segundo patréon de busqueda al
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Tabla 5.3. Reglas de expansion para los distintos tipos de FINAs

n Notas news(7) new-(7) news(7) newa(7) newcg(7) nexte(7)
w6l —>v,e)y i [0 > v, )y W [l &y | 2wl ), T} | {[5v&I)F, T} || (-4 —v, =[50 5)F, —[>1,6: ] -)F} {n)
[=u,61 ] >u,6)y {, [01] &)y {[>u,0| »)F, T} | {[>u&]>)F, T} — o, —[>0,6 | S)F, —[>p,6:| >)F} {7}

[0 >y i [l ->Vy {v, T} {[>u0|>)F, 1} | {[>vI>)F, T} {1, =, =[50 | 5)F, =[5 v] —)F} {n}
[Huel >y {u, T} {[>u 611 >)F, T} {[>ul>)F, T} — (s —[>p 61 9)F, —[>pul —-)F} {n}
[—>4,61 | >)F {u, 1611 >)F} — — — =l {77}
[Hwél =)y y#F {u, [0 )y {[>u 611 >)F, T} — — o, =[>p,61 1 >)F) {n}
[Hul->v,)y {w [-1->v&)y {v, [oul By} {[oul)F, T | {[>v&|)F, T} || {—u, —v, [Dpl )F, S[>v, 6| >)F} {7}
[>ul>u )y w -1 &)y {[>ul—)F, T} {[—>u,6:|—>)F, T} — {u, =[5> ul S)F, —[>u,6:1 >)F} {n}
[Hul->vy {u, [-1->vy {v, T} {[=>ul—)F, T} {[>vI->)F, T} {1, =V, =[5 pl 2)F, =[> v 2)F} {7}
[oul-wy {u, T} {[>ul>)F, T} — — =, S[>pl —>)F {77}
[-ul-)F {u, F} — — — ) {n}
[oul-)y y#F {u, v {[>ul>)F, T} — — =, S[>pl —>)F {77}
—loub>ve)y -l >vyyt | v alupbl &y | lowe|9)F F | {[5vé])F, F | s —v, —[5p 6 5)F, —[>v,6:] -)F} {n}
w0l -ou )y -] &)y Db 2)F Fy | i[>p6|>)F, F) — #2240 | D)F, —[>p, 6] S)F) iy
Slou bl >y -6 >0y {v, F} {[>u 61 >)F, F} | {[»>v|I->)F, F} {1t =V, =[50 1 =)F, —[=v]=)F} {n}
bl -ony i, F} Dut | )F F | {[oul)F, F — o 2[00 )F, —[>ul >)F) iy
—[—u,61 | >)F {u, =611 —>)F} — — — ) {n}
=61y y#F i =l —>) {[>u,61 >)F, F} — — = —[op 61 2)F) {7}
—loul->ve)y {w, —l-1>v.)y {v, s[>ul &)y} {[oul=>)F, Fy | {[5vG)F, F || {-u —v —[opl )F, o[> v, 6k -)F} {n)
S[oul>u )y == )y} {[>ul>)F, F} {[>u | —>)F, F} — {1, S>> p) S)F, —[>u, 61 >)F} {n}
S[oul->vy {, =[-1->vy} {v, F} {[>ul—)F, F} {[>VvI—>)F, F} = = v, =[5 pl =9)F, —[-v]—-)F} {77}
Sloul->py {u, F} {[>ul>)F, F} — — =, S>>l —>)F} {n}
—[>ul>)F {u, T} — — — =l {7}
—loul-=)y y#F {, ~ v {[=>ul>)F, F} — — {u, —[>ul —>)F} {n)
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Tabla 5.4. Reglas de expansién para algunos tipos de FPPs anidadas a una SMIA (i es una FPP)

n news(7) news(7) news(7) news(n) newg(7) nexte(7)
[_lg)%@Z)W {Vv [_|32>|V} {[%V’&lg))Fv T} - - {—‘V,—‘[—)V,gzl—))F, (//} @
—[~l->v&)y {v, =[-1 &)y {[=Vv,b| >)F, F} — — {=v, a[>v,&|>)F, ~y %)}
[l-vy {v, T} {[=>VvI->)F, T} — — {=v, =[>VI->)F, v %]
—[-l->vy {v, F} {[=>VvI—=)F, F} — — {=v, a[>VvI-)F, —y %)
=1—>po)v, =10 [>v,& | -)F, || =1 —[=401 5)F, =[-1>pm0)v,
Floud)=1->vdy || -1 WD[-1>vd)y | {{>w6|—>)F, T} ARV | —>060T} el B8] S)F, v %)
{=1->u6)v, =1=u)[>v,| 5)F, || = =[>000 )F, =[-1 >, v,
FlomO)=[-1-v)y || {u -1 0)-[-1>v)y | {[-u6]>)F, T} 10 | &) 3 | >0 09F} NN PRI )
. {=1->nt)v, (=120 [>ve | )F, | t-u =[5m0 5)F, == >p0) v,
=== [-1->v,&)y || i =[- 1 WD[-1>v,t)y | {[>wn.6]>)F, F} IRREPNRPI el o) 1m0 1| S)F, %)
{w =1—>po)v, =10 [->v,& | -)F, || {i=u —[=401 5)F, =[-1—>p0)v,
FlowO=Elovw®vll oy ey | AOIEE L el ayw [ S O)F A s[> v, 6| —)F, v
{=1->w[>VvI->)F, it =[=ul =)F, == =)V,
Fl->p-1->vy {a, T} {[»ul—)F, T} =1=wv, [>T} 1) el vl S)F, v @
. {[~l>w[—>Vv|—>)F, {—p, =[>ul >)F, =[-1>p)v,
Fl=p=[=1-vy i, T} {[=ul—>)F, T} =1-=pv, [-1>wF} Ll oF) 1o vl )F, )
, 3 3 {=1>pl>vI-)F, o, —[oul )F, == 1>y,
=[=l-=>u=1->Vy i, F} {[->ul—>)F, F} {=1—=0v, =[-1>pT} Ll SV )F, %)
R Y B} [oul IE | (v lopE | L HPVIR e 2

—[=1—>)F}

—[-1=w[=>VvI->)F, ¥
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trivial (filas 5, 6, 11, 12, 17, 18, 23 y 24 de la tabla), donde se hace referencia
explicita al tipo concreto de w. Pero eso no es asi, ya que esta distincién se hace
Unicamente atendiendo a que cuando 7 es del tipo [#| =)F (o su negacién), donde &
representa a cualquier patrén de busqueda no trivial, la formula que expresa el
fallo de su patréon de btisqueda € coincide con la propia 7, por lo que, al no poder ser
una formula reductor de si misma, el proceso de reduccién no la genera como tal,
mientras que cuando 7 es del tipo [#| =)y (0 su negacién), con y#F, entonces
[6] =>)F si que es un reductor valido para 7, siendo ésta la tGnica diferencia en el
tratamiento de ambos tipos de férmulas. Por tanto, se puede concluir que la
diferencia no esta en la regla a aplicar en el proceso de expansion (que es siempre
la misma para todas las FINAs), sino en los pares (Reductor, Reduct) generados

durante la reduccién de 7.

En la Tabla 5.4 se presentan algunos ejemplos de cémo se expanden las FPPs
anidadas a una SMIA. Consecuentemente, y debe ser una FPP; en otro caso, 7
seria una férmula de otro tipo, por lo que se tendrian que aplicar unas reglas
distintas. La linea azul doble que divide horizontalmente la tabla en dos indica que
el prefijo 4 de las férmulas superiores (filas 1 a 4) esta formado por una sola MIA,
mientras que el de las inferiores (filas 5 a 12) est4 compuesto por dos MIAs. A su
vez, cada una de estas dos zonas se divide horizontalmente mediante una linea
azul mas gruesa, que indica que todos los patrones de busqueda de las formulas
que quedan por encima de ella (filas 1, 2 y de 5 a 8) contienen mas de una
buisqueda, mientras que los de las que quedan por debajo (filas 3, 4 y de 9 a 12) sé6lo
contienen una. Obsérvese que las distintas filas de las cuatro zonas horizontales asi
resultantes almacenan las distintas “variantes” del mismo tipo de férmula,
surgidas como consecuencia de negar o no cada una de las MIAs que forman su
prefijo . Adviértase también que esos operadores de negacidon son tenidos en
cuenta a la hora de introducir y o —y en el campo New del nodo actual. El simbolo
@ que alberga la ultima columna significa que para este tipo de formulas no se

anade nada al campo Next de dicho nodo.

Reparese en que, siguiendo la notacién empleada, no es posible plasmar en la
Tabla 5.4 las reglas de expansién para todos los casos posibles de FPPs anidadas a
una SMIA, puesto que el prefijo J de estas férmulas puede estar formado por
cualquier nimero de MIAs, por lo que no esta acotado el nimero de sus posibles
tipos, al contrario de lo que ocurre en la Tabla 5.3, que si lo estd. Ademads, se debe

tener en cuenta que la zona de creacion de nuevos nodos (columnas centrales) debe
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tener dos columnas por cada MIA que tenga el prefijo 4 de la férmula analizada 7,
lo que haria imposible la representacién (en el espacio disponible dentro de un

folio) de las reglas correspondientes a férmulas con prefijos un poco largos.

Lo dicho en el parrafo anterior es también aplicable a las dos tablas siguientes.
En la primera de ellas, Tabla 5.5, se muestran las reglas de expansién para algunas
FFBs y FEs anidadas a una SMIA. Una linea azul doble horizontal de nuevo divide
esta tabla en dos, separando las distintas variantes de los dos tipos de formulas que
se presentan: las de arriba tienen una sola MIA en su prefijo ./ y todos sus patrones
de busqueda contienen mas de una busqueda, mientras que las de abajo albergan
formulas cuyo prefijo 4 esta formado por dos MIAs y todos los patrones de
bisqueda de 7 tienen una sola busqueda. En las distintas filas de ambas zonas, 7
sélo difiere en los operadores de negacién colocados delante de sus intervalos. A su
vez, cada zona es dividida horizontalmente en dos por una linea azul mas gruesa.
Encima de ellas se colocan las FFBs anidadas a una SMIA (el namero de intervalos
negados, |_77—|, es par), por lo que su forma normal, (7), anadida al campo Next del
nodo actual, representa a [-|—>u&)[>v,k|>)F en las filas 1 y 2, y a
[-l>w[-1>v[>A] >)F en las filas 5 a 8. Por el contrario, debajo de esa linea azul
mas gruesa se colocan las FEs anidadas a una SMIA (es decir, | 7] es impar), por lo
que su forma normal, (1), representa a —[— | >u,)[>Vv,t| >)F en las filas 3y 4,y a

—[-|—>w[-1—>v[>A]>)F en las filas 9 a 12.

En la Tabla5.6, que muestra las reglas de expansiéon para algunas FINAs
anidadas a una SMIA, se actiia de forma similar, de modo que la linea doble
horizontal azul también separa las distintas variantes de los dos tipos de féormulas
que contiene la primera columna (7). En esta tabla, tanto A como w representan a
cualquier férmula FIL, excepto en las cuatro filas inferiores, donde y no puede ser
la constante logica F. Si lo fuera, esas formulas serian FFBs o FEs anidadas a una
SMIA (dependiendo de que [ 7] sea par o impar) y no FINAs anidadas a una SMIA.
De nuevo, una linea horizontal azul mas gruesa separa en dos cada una de las dos
zonas mencionadas anteriormente: por encima de la misma se colocan las formulas
(1) cuya FINA (mas externa, en el caso de tener mas de una) no esta negada (filas
1, 2, 5 y 6), motivo por el que en el campo Next del nodo actual sblo se inserta 7,
mientras que por debajo de esa linea se ponen las que tienen dicha FINA negada
(filas 3, 4, 7 y 8), razén por la que en el campo Next, como ya se ha explicado, no
sélo hay que insertar la propia 7, sino también la férmula que impide que el prefijo

J se colapse, siendo —[— | —)F para las formulas representadas en la tabla.
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Tabla 5.5. Reglas de expansién para algunos tipos de FFBs y FEs anidadas a una SMIA

n new:(7) newsz(7) news(7) newas(7) news(7) newc(7) nextq(7)
i {{[>u6:1>)F, {=1->ué)v, =, —[>u,611 >)F,
FoadBer | iabvalm m 1O )F) ~ ~ EREY, i
i [=1,611 >)F, {=1->ué)v, =, —[>u,611 >)F,
RO Rl | EFSPSAAPPTIRY B 1>, 0[] )} - - [l 00W Km}
i {[—u,611>)F, =l-u o)y, =, —[>1,611 5)F,
IR nat i | NPT ¥ 1w 06 )} - - [l OV Km)
i {[—u,611>)F, =l-u o)y, =, —[>1,611 5)F,
Flout)-vel D 6y Syl 7} [ >,600-[6: —)F} - - [l oW Km)
it —[=ul =)F, ===V,
{=1=>w[->VvI->)F, 1= 104,
[-1->p[-1>V[>A]-)F i T} {=ul-=>)F, 1} | {[-1>pv, [>T} . =[=1-=0=1-04, e
[>T} [=1>w[=1->VF} o[ v —)F}
_ _ - o —[ul )F, S[=1 >0 v,
|5l | )~ 21)F ) out e | {1 oy | 1200 A0 1 0500 10102 )
—[=1=u[=>vI->)F}
=, [ ul =)F, ===y,
{=1=>0[>VvI->)F, {=1->0=1-4,
—[-1>p[-1>V-[>1>)F {u, F} [-ul )F, ¥ | {[-l>pv, [>T | . —[=1=p-1-94, {(my
! ! “[_lﬁ,u)T( “[_lﬁ/l)[_lg)v)T} _‘[_lﬁﬂ)[g)‘d*))F}
{“,u’ ‘![—)/ll _>)F7 “[7 | —)/l) v,
{=1->wl->vI->)F, {=1->w-1-v4,
—[=l1>p=-1->V[->A>)F {u, F) {[>ul=>)F, Fy | {[-1>pv, =[- | >wF} —[=1->p[-1-94, {my
¥ —[-1—>wF} =[=1—=>w=[-1->VF} I R 5
=, [ ul =)F, ===y,
{[-1>w[->vI->)F, {-1>m[-1-94,
[Fl->p=1->V=[->Al2)F T} {=ul=>)F, 1 | {[-1=>p0v, [>T} =[=1->0)=1-94, {e/n
it —[=ul =)F, == =)y,
=== vI=)FE, | {-l-p-1-W4,
[Fl=>w=[-1->V[>41>)F i T} {[oul=)F, 1 | A-1>nv, [~ >wF} —[=l=0-1-v4, {m
' [-1>wF} -1->w=[-1->VF} el v —)E}
= [ ul =)F, == >y,
{[~=1>w[—>vI->)F, =1-=0=1-v4,
—[-1->m)[-1>V[>A]|>)F W, F} {[oul=)F, F | {[-1->pv, =[-1->0T} =[=1->0)=1->94, Henh
. ' =11 —Elo-1>19F oyl )R
=, [ ul =)F, ===y,
I NP R ST {7} ol 8 B | (150w 1spr | TIRABVIR 1 AESAETS04 RN o}

—[-1>u)F}

=[=1=u)=[=1->0T}

—[=1=u[=>vI->)F}




Tabla 5.6. Reglas de expansion para algunos tipos de FINAs anidadas a una SMIA

n newi(n) | newsx(rn) news(7) newa(7) news(7) news(7) newc(7) nextq(7)
=, =[>ul->)F,
{[—>ul->)F, {=1-wv, Hl-=>pl=vI=)F, | {[-l-op[=A12)F, || -[-1=>0v, [ 1->m4,
Flonbvisdy 1w 7} Floplloay | (TIos4El=am 1>} 1> 15[Vl )E, n
—[=1=u)[=>i1=)F}
=, =[>ul->)F,
, {[>ul-)F, {=1-mv, {=1—m2, =l=p[=>vI=)F, | A[-1=>p[=A1=)F, || =l-1->0v, =[-1-04,
RnCindtuclaN ISR ¥} N R o o o 1SV )R, i
=[=1->u[->11-)F}
=, =[>ul >)F,
{[>ul-)F, {~1->mv, {=1=>w[=vI=)F, | A[-l=0[=A=)F, || =[-1-pv, =[-1-04, in,
Flon-lvisay || i 7} A I | —>F) |-} 1DV F, | S 0F
—[=1=p[=>A1=)F}
{“,u’ ‘![—)/ll _>)F7
. . {[=ul=>)F, {=1-mv, =1-mA, =1->w[=VvI=)F, | {-l-w[=21-)F, || -[-1->pv, -[-1->w4, i
G ddnld (ITE R A S -1} -1 F -1 0F 1SRV E, | Sl
=[=1->u[->11-)F}
NP TR | touloE, o, (>0 >)F, B B tsh ~loul S)F,
¥ b T 7} 116 )k 1} NN &
(y#F) —[=1->w[->v,6|—>)F}
=[- 6| _ _ , =, —[>ul >)F,
Flonbral=y u, F} {[ﬁﬂFlnH)F, —[- |{[_)| ;g)r’_)) " =l il[lz[;v’fv}ln e - - ===, {m}
(y+F) y “ s [l >8> v, 6| —>)F}
=il vl =)y {>ul>)F, oy, SR SR _ -~ e ALK, i
(P w1} 7 - 1[0 )y - | >0F) RN !
v [~ l=w[->v6|—>)F
—[-l=p=lHvél =)y o F) {[>ul—)F, {=1-wv, {[-1>w[>v,6|->)F, o . {ﬁﬂ;E[li;Lﬂ)j)F’ {n,
(y#F) A F} =1 =>p-6 =) v —[-1>uF} ’ —[-1—>uF}

=120 [ v, 6| =)F
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Finalmente, obsérvese que en todas y cada una de las reglas que contienen las
tablas mostradas en este subapartado (5.1.4.3), siempre se cumple la siguiente

relacion de equivalencia:

Vi(Anewi(n)) v (/Anew(n) A XAnext(7))

donde Vi expresa la disyuncién de cada uno de los casos presentados en las celdas
centrales de la tabla correspondiente, /\Y denota la conjunciéon de las formulas FIL
del conjunto Y (la conjuncién del conjunto vacio es considerada como la constante
légica T) y X tiene el mismo significado que el operador siguiente (next) de la LTL,
por lo que el término que encabeza representa el conjunto de férmulas que deben
satisfacerse en el proximo estado. Asi, esa equivalencia expresa que la formula 7 se
satisface si y s6lo si se cumple una de las distintas alternativas en las que se ha

expandido.

La expresion anterior se puede adaptar para las férmulas de la Tabla 5.1 y de la

Tabla 5.2 mediante la siguiente equivalencia:

n = Anewg(n) v Anew,(z)

Por lo tanto, de acuerdo con estas dos expresiones de equivalencia, debemos
concluir diciendo que en cada paso del proceso de expansion de un nodo se conserva

la semantica de la férmula que se expande.

5.1.5.Ejemplo de ejecucidn del algoritmo de
construccion del grafo

Este apartado tiene como objetivo clarificar, mediante un ejemplo sencillo, cémo
actua la parte del algoritmo presentada hasta ahora, o sea, la primera fase del
mismo. La formula del ejemplo que se presenta a continuacion se ha escogido para
que el nimero de nodos que se crean durante su proceso de expansiéon sea lo
suficientemente pequefno como para poder ser representado graficamente (ver
Figura 5.4 ). Pero al mismo tiempo, muestra claramente el funcionamiento y los
aspectos principales del algoritmo, no s6lo de la parte ya explicada, sino también de
su segunda fase, que se tratara en el siguiente apartado, por lo que en dicho

apartado también se hara referencia a este ejemplo.
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Ejemplo 5.11: Ejecucién del algoritmo de construccién del grafo para ¢ = —[—c|—)F=90c

Sea la formula ¢ = —[—c|—)F = 0c, donde ¢ es una proposiciéon atémica que indica
que un proceso se encuentra en su regién critica, por lo que ¢ expresa la
eventualidad de que dicho proceso entre en la misma. La Figura 5.4 muestra el arbol
de nodos que se procesan durante la ejecucion del algoritmo para esta féormula. En
su raiz se encuentra el nodo que contiene en el campo New la férmula ¢ para la que
se quiere construir el autémata de propiedad (obsérvese que este nodo es el que se
crea en la Figura 5.1). Kl significado de las lineas que unen dos nodos es el siguiente:
las discontinuas indican que un nodo (el superior) se ha dividido en varios (los
inferiores), mientras que las continuas con puntas de flecha representan que el
nodo inferior es sucesor del superior (obsérvese que en estos casos el de abajo tiene
en su campo Incoming el identificador del nodo superior y en su campo New el
mismo conjunto de férmulas que el de arriba en su campo Next). Cuando un nodo se
divide en varios, el situado mas a la derecha de los nodos resultantes representa la
actualizacién del nodo superior (reparese en que el identificador de ambos nodos es
el mismo), por lo que, para resaltar que no se trata en realidad de un nuevo nodo,
se dibuja con linea discontinua y en otro color. Las dos ocasiones en que se divide
un nodo en la figura coincide con el analisis de la férmula ¢, por lo que la regla de
expansion que se aplica es la que se muestra en la fila 23 de la Tabla 5.3. Asi, al
campo New del nuevo nodo que se crea (situado abajo a la izquierda) se le anade el
Unico reductor de ¢, o sea, ¢ (recuérdese que, al ser T el reducto, éste no se annade
por motivos de eficiencia), mientras que al nodo que representa la actualizacion del
superior (situado abajo a la derecha) se le afiade la negacion de todos sus

reductores (en este caso, s6lo —¢) al campo New y la propia ¢ a su campo Next.

Los ntimeros que aparecen en la esquina superior derecha de cada nodo de la
Figura 5.4 indican el orden de expansion de ese nodo. Dos nimeros en un mismo
nodo significa que dicho nodo se expande dos veces, debido a que la primera vez que
se ejecuta la funcién expand (presentada en la Figura5.2) para el mismo, se
produce una actualizacion de ese nodo, subrayandose los cambios realizados, de
modo que en la siguiente llamada a dicha funcidn, se expande el nodo resultante de
la citada actualizacién (de ahi que el segundo de sus numeros también esté
subrayado). Mirando estos numeros, se puede comprobar que se utiliza la
estrategia de BPP. Asi, el nodo 1 se divide en dos (el nodo 2 y su actualizacion),
procesandose primero el nodo 2 y todos sus sucesores antes de procesar la

actualizacion del nodo 1 y todos los suyos.
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Cuando uno de los nimeros que indican el orden de expansién de un nodo se
encierra dentro de un circulo en la Figura5 .4, significa que en ese punto de la
ejecucion se anade un nuevo nodo (el que se esta procesando) al conjunto
GraphNodes (linea 7 de la Figura 5.2); mientras que si uno de estos numeros aparece
precedido del simbolo * significa que en ese momento de la ejecucién el nodo en
cuestién ya forma parte de GraphNodes (se ha almacenado en un paso previo), por
lo que se actualiza el campo Incoming del nodo almacenado (linea 5 de la Figura 5.2),
lo que equivale a afiadir un arco entrante al mismo. Se puede comprobar que,
cuando la funciéon expand acaba de ejecutarse, el conjunto GraphNodes tiene para
¢ el contenido que se expone en la Tabla5.7 y cuya representacién grafica se

muestra en la Figura 5.5.

Name: 1 1

Incom.:{0}

New: {—[—c|—)F}

Old: <

Next: O
Name: 2 2-® " Name: 1 6-(D"
Incom.:{0} : Incom.:{0} :
New: {c} %) : New: {—c} %) :
Old: {=[—c|—>)Fuict 1 Old:  {—[>cl=)Fui=ct i
Next: O I\Next: {=[>c|—>)F} ;

~

L I

Name: 3 @ Name: 5 8

Incom.:{2} Incom.:{1}

New: O New: {—[—c|—)F}

old: Oold: <

Next: & Next: O

Name: 4 B, Name: 6 9-710 ',Name: 5 11 - 712 Y
Incom.:{3} Incom.:{1} : Incom.:{1} :
New: & New: {¢¢ @ | New: {-~c, @ 1
Old: & Old: {—[>c|—)Fuict 1 Old:  {—[>c|—=)Fuf=c 1
Next: & Next: & \ Next: {=[>c|—>)F} I

/
~ ’

Figura 5.4. Nodos que procesa el algoritmo para ¢ = —[—>c|—)F=0c, siguiendo la estrategia de BPP
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Tabla 5.7. Contenido de GraphNodes para ¢ = —[—c|—)F=0c

Name | Incoming | New old Next
2 {0, 1} %) {=[>c|->)F, ¢} %)
3 {2, 3} %) ) %)
1 {0, 1} %) {=[>c|>)F, —c} {=[>c|>)F}

Obsérvese que en la Tabla 5.7 todos los nodos del conjunto GraphNodes tienen
vacio el campo New, lo que significa que el algoritmo sélo devuelve nodos
totalmente expandidos. El grafo mostrado en la Figura 5.5 se obtiene a partir de la
Tabla 5.7 del siguiente modo: Las transiciones vienen dadas por el campo Incoming
de los distintos nodos, de tal modo que para cada identificador r € Incoming(s) se
dibuja una transicién del tipo r—s. Si el identificador 0 € Incoming(s), entonces s
es un nodo inicial (caso de los nodos 1 y 2, que se marcan con el simbolo > en la
Figura 5.5). La etiqueta asociada a cada nodo del grafo es la conjuncién de todos los
literales almacenados en su campo Old. Cuando un nodo no contiene ningun literal
en este campo, como es el caso del nodo 3, entonces se etiqueta con el valor T, que

representa que cualquier combinacién de literales es admisible (se satisface) en él.

—C

C
2 T

Figura 5.5. Grafo generado por el algoritmo para ¢ = —[—c|—>)F=0c

5.1.6. Transformacion del grafo en un automata de
Blchi

El grafo construido hasta el momento (en la primera fase del algoritmo) permite
que algunas ejecuciones produzcan secuencias que no satisfacen la especificacion ¢
(por ejemplo, en el grafo de la Figura 5.5, una ejecucién que dé vueltas infinitamente
alrededor del nodo 1). Esto es debido a que muchas férmulas de intervalo pueden

aplazar para siempre su cumplimiento. Dicho de otro modo, hasta aqui sélo se ha
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construido el grafo o sistema de transicién que corresponde a una férmula FIL, no
el autémata de Biichi equivalente a la misma, puesto que ain no se han
determinado cudles son sus estados de aceptacién. Por tanto, ese grafo es incapaz
de discernir si una determinada ejecucién es de aceptacién o no, siendo necesario

transformarlo en un autémata de Bichi.

La Definicion 4.1 describe los autématas de Biichi en su representaciéon mas
habitual, o sea, aquella en la que se etiquetan los arcos o transiciones (ver Figura
4.1). Sin embargo, obsérvese que en la Figura 5.5 son los nodos o estados, y no los
arcos, los que aparecen etiquetados. Por esta razdn, se incluye a continuacién la
siguiente definicién, donde las etiquetas se asignan a los estados en lugar de a las

transiciones.

Definicion 5.23: Autémata de Biichi etiquetado

Un automata de Biichi etiquetado, A, se define mediante una sextupla
A=(,S,R L, I,F), donde 2, S, Iy F tienen el mismo significado que en la Definicion

4.1 y donde los nuevos elementos se definen como sigue:

o RcSxS esla relacion de transicion, que empareja o relaciona dos estados
siy s6lo si existe una transicién entre ambos. Por tanto, si (r,s) € R significa

que hay un arco o transiciéon que parte del estado r y llega hasta el estado s.

o L:S—2X esla funcion de etiquetado, que asigna a cada estado un elemento
del alfabeto. u

La definicion anterior y la Definicion 4.1 son exactamente equivalentes,
pudiéndose utilizar ambas alternativas para describir el mismo comportamiento
(expresado como un autémata de Biichi). Asi, si se comparan ambas definiciones,
puede apreciarse que la funcién de transicién p de la Definicion 4.1 se ha sustituido
en la Definicién 5.23 por la relacién de transiciéon R y por la funcién de etiquetado L.
De este modo, existe una biyeccién entre ambas definiciones, tal que sixeX y r, s e
S, entonces sep(r, x), seguin la Definicion 4.1, si y sélo si (r, s)eR y L(s)=x, segun la
Definicion 5. 23. Por tanto, habra que adaptar la definicion de ejecucion para el
autémata de Biichi que se acaba de definir, realizando el correspondiente cambio

de notacién:
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Definicion 5.24: Ejecucién de un autémata de Bichi etiquetado

Una ejecucién de un autémata de Biichi etiquetado sobre una palabra infinita e X'
es una w-traza ceS”, tal que o(0)el y View, (o(i),o(i+1))eR y L(o(i+1))=£&(3). ]

Sin embargo, la Definicion 4.3: Eje cucion de aceptacion en un autémata de Biichi se

puede aplicar tal cual esta a la nueva variante de automata de Biichi definida.

Los autématas de Biichi del nuevo tipo, al igual que los definidos en el capitulo
anterior, son no deterministas si dado un estado y un determinado simbolo de
entrada, tienen mas de un estado siguiente. Con la nueva notacion, esto se expresa

formalmente como sigue:

Definicién 5.25: No determinismo de un autémata de Bichi etiquetado

Un autémata de Biichi etiquetado es no determinista si tiene dos estados si1, s2 €8S,

tal que L(s1)=L(s2), de modo que se cumple una de estas dos condiciones:
(1) s1,s2€l,0

(2) Hay al menos dos transiciones (r, s1),(r, s2)eR desde el mismo estado
resS. u

Los autématas de Biichi hasta aqui definidos (de una forma u otra) se adaptan
bien para modelar el sistema que se pretende verificar. Asi, en el automata del
sistema es suficiente con etiquetar cada estado (o transicién) con un unico elemento
del alfabeto 2, que viene dado por 2”7, donde # es el conjunto de proposiciones
atomicas del sistema. Por tanto, cada estado (o transicién) se corresponde con una
Unica asignacién de valores de verdad a las proposiciones atémicas del conjunto &
El autémata de propiedad que tratamos de construir también se define sobre el
mismo alfabeto. Sin embargo, en la practica, a menudo resulta bastante ineficiente
utilizar un autémata de propiedad que asocie a cada estado una Unica asignacion a
las variables proposicionales del conjunto % Por este motivo, nuestro algoritmo,
con el fin de obtener una representacién mas simple y mas pequena del autémata
de propiedad, combina varios estados en uno: aquéllos que, conteniendo el mismo
conjunto de literales, tienen los mismos sucesores (lineas 3-4 de la Figura 5.2). De
esta forma, se logra una representacion mas compacta del autémata generado. Por

consiguiente, debemos redefinir la nocién de autémata de Bichi, con el fin de
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adaptarla a la que realmente utiliza nuestro algoritmo. El tinico cambio que se
debe realizar, con respecto a la Definicidén 5.23, es que ahora cada estado se debe
corresponder con varias asignaciones sobre las variables proposicionales del

conjunto &

Definicion 5.26: Autémata de Biichi etiquetado compacto

Un autémata de Biichi etiquetado compacto, A, también se define mediante una
sextupla A=(2,S,R,L,I,F), donde todos sus elementos tienen el mismo significado
que en la Definicién 5.23, a excepcion de la funcidn de etiquetado, que se define como

sigue:

e L:S—2°, esto es , se asigna a cada estado un conjunto de elementos del
alfabeto. u

Obsérvese que con esta redefinicién no se logra extender el lenguaje que un
autémata puede reconocer, sino simplemente una representacién mas compacta,

razon por la que se le ha denominado de esta forma.

También necesitamos redefinir la nocién de ejecucién, con el fin de adaptarla al
nuevo tipo de autémata de Biichi definido. Sin embargo, la nocién de ejecuciéon de

aceptacion se puede utilizar tal y como se especificé en la Definicidn 4.3.

Definicién 5.27: Ejecucién de un autémata de Biichi etiquetado compacto

Una ejecucion de un autémata de Biichi etiquetado compacto sobre una palabra
infinita £e2” es una wo-traza oceS” tal que o(0)el y View, (o(i),o(i+1))eR y
&@)eL(o(i+1)). [ ]

Para esta clase de automatas de Buchi el no determinismo se define

formalmente como sigue:

Definicion 5.28: No determinismo de un autémata de Bichi etiquetado compacto

Un autémata de Biichi etiquetado compacto es no determinista si tiene al menos

dos estados s1, s2 €S para los que 3 xe2, tal que xeL(s1) y xeL(s2), es decir, el
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mismo simbolo del alfabeto esta incluido en las etiquetas de esos estados, de modo

que se cumple una de las dos condiciones enunciadas en la Definicion 5.25, y que son:
(1) s1,s2€l,0

(2) Hay al menos dos transiciones (r, s1),(r, s2)e R desde el mismo estado
resS. u

De ahora en adelante, y salvo que se indique lo contrario, denominaremos
autémata de Buchi (sin mas) al definido en ultimo lugar, sin que haya lugar a
confusion ni ambigliedad posible, dado que el autémata generado por nuestro

algoritmo se ajusta mejor a dicha definicién, como ya se ha comentado.

Obsérvese que, en la Figura 5.5, los nodos no se han etiquetado tal y como indica
la Definicion 5.26 . Sea etiq(s) la etiqueta que muestra el nodo s en dicha figura.
Recuérdese que a cada nodo se le asigné como etiqueta la conjuncién de los literales
almacenados en su campo Old. En la Figura5.5 se ha utilizado este etiquetado
alternativo y equivalente para una mejor comprensiéon del grafo dibujado y por
motivos de simplicidad, basandonos en el hecho de que los nodos devueltos por el
algoritmo (almacenados en el conjunto GraphNodes) no asignan explicitamente
valores de verdad a todas las proposiciones atémicas del sistema. Sin embargo, y
dado que el grafo pretende representar un conjunto de interpretaciones temporales,
que en cada estado asignan valores de verdad a cada proposicion atémica del
conjunto & en realidad y de acuerdo con la funcién de etiquetado L de la Definicion
5.26, la etiqueta de cada nodo, L(s), estaria formada por el conjunto de todos los
elementos del alfabeto X = 2” (subconjuntos de 2) que satisfagan la conjuncién
expresada por la etiqueta etiq(s). Esto se puede expresar de manera formal del
siguiente modo: L(s) ={X | Xc# A Pos(s)cX A Neg(s)nX=}, donde Pos(s) y Neg(s)
representan respectivamente las ocurrencias positivas y negativas de las
proposiciones atomicas en ese nodo. Ambos conjuntos se definen formalmente como:
Pos(s) =0ld(s)m? y Neg(s)={p|—-pecOld(s) A pe#}. Asi, cada elemento XeL(s) es
un conjunto de proposiciones atémicas que debe interpretarse como la asignacién
del valor T a las proposiciones atémicas peX y como la asignacién del valor F a las

proposiciones atéomicas pgX.

Dado que cada estado se etiqueta con un conjunto de subconjuntos de &
(elementos del alfabeto), cada arco dibujado (r, s)eR puede representar varias

transiciones del estado r al estado s, una por cada uno de los elementos del alfabeto
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que pertenecen a L(s). El siguiente ejemplo ilustra claramente lo que se acaba de

expresar.

Ejemplo 5.12: Interpretacién de las etiquetas de los nodos del grafo generado

Sea #={a, b, ¢} y (r, s)eR uno de los arcos del grafo generado por nuestro algoritmo.
Supongamos que etig(s) = an—c, entonces s6lo hay dos asignaciones de valores de
verdad a los elementos de & que satisfacen dicha conjuncién, que son {a} y {a, b}
(conjuntos de proposiciones que incluyen ¢ y no incluyen ¢, pero que pueden o no
contener a b), por lo que L(s) ={{a}, {a, b}}. Por consiguiente, el arco (r, s) representa
dos posibles transiciones, una por cada una de estas asignaciones, o dicho de otro

modo, una por cada uno de los elementos del conjunto L(s).

Por tanto, las etiquetas de los nodos del grafo de la Figura 5.5, segiin la Definicion
5.26 y considerando el conjunto & especificado al principio de este ejemplo, serian:
L(1) =19, {a}, {b}, {a, b}, L(2) ={{c}, {a, ¢}, {b, ¢}, {a, b, ¢}} y L(3) ={D, {a}, {b}, {c}, {a,
b}, {a, ¢}, {b, ¢}, {a, b, c}}.

En este contexto, el no determinismo de un autémata de Biichi, se puede
expresar equivalentemente utilizando las etiquetas etiq(s) en lugar de L(s), que es
lo que se emplea en la Definicion 5.28. Asi, se sustituiria la primera parte de esa
definicién por la siguiente expresion: en el automata existen al menos dos estados
s1, s2 €S, tal que etiq(s1) A etiq(sz) # F (esto es, la conjunciéon de sus etiquetas no
equivale a la constante logica F, o dicho de otro modo, no conlleva una
contradiccion), de manera que se cumple una de las dos condiciones enunciadas en

la citada definicién.

En resumen, el objetivo de este apartado es la obtencién de un autémata de
propiedad que se ajuste a la Definicion 5.2 6. Hasta el momento, a partir de la
estructura devuelta por el algoritmo presentado en el apartado 5.1.3. Algoritmo de
construccion del grafo, o sea, a partir de GraphNodes, sblo se han concretado los cinco
primeros elementos de la sextupla que define al autémata de Biichi que se desea

construir. Estos elementos se obtienen del siguiente modo:
e =27 donde Z es el conjunto de proposiciones atémicas considerado

e S={s|s e GraphNodes}
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o (r,s)eR sii relncoming(s)
o xel(s) sii xketig(s), donde xeX

e I={s| 0elncoming(s)}

Por tanto, sd6lo nos falta determinar el dltimo de sus componentes, es decir, el
conjunto F, que contiene sus estados de aceptacion. De esto nos encargamos en los
distintos subapartados que se presentan a continuacién. Tal y como se vera en
ellos, al hallar este sexto componente para muchos de los grafos generados por
nuestro algoritmo, no se obtiene un Unico conjunto de estados de aceptacién, como
se indica en la Definicidon 5.26, sino varios. En estos casos se dice que el autémata de

Biichi obtenido es un autémata de Biichi generalizado, y se define como sigue:

Definicion 5.29: Autémata de Biichi generalizado

Un autémata de Biichi generalizado, G, se define mediante una sextupla
G=(,S,R L,1,57), donde los cinco primeros componentes se corresponden
exactamente con los de la Definicion 5.26, siendo el ultimo de ellos como se define a

continuacion:

e 7 2% es un conjunto de conjuntos de estados de aceptacién, o sea,
oF = {F1, Fs, ..., Fi}, donde cada F; < S es un conjunto de estados de
aceptacion. ¢# puede ser vacio, en cuyo caso todas las palabras infinitas
(sobre el alfabeto 2') para las que se produzca una ejecucién del autémata G

son aceptadas. [ ]

La nocién de ejecucion para un autémata de Biichi generalizado se corresponde
con la expresada en la Definicion 5.27. Sin embargo, debe redefinirse el concepto de

ejecucion de aceptacion para estos nuevos automatas:

Definiciéon 5.30: Ejecucién de aceptacién sobre un autémata de Biichi generalizado

Una ejecucién oceS® sobre un autémata de Biichi generalizado, G, es de aceptacién
sl para cada conjunto de estados de aceptacion Fiec# de G existe al menos un
estado seF; que aparece infinitamente a menudo sobre o. Esta condicién se puede
expresar mas formalmente del siguiente modo: una ejecucién o sobre G es de

aceptacion si y sélo si VFiec# se cumple que inf(o)nFi #J (recuérdese que inf(o)
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designa al conjunto de estados que aparecen infinitamente a menudo en la

ejecucion o). ]

Esta definicion de condicion de aceptacion para los autématas de Biuchi
generalizados no aumenta la expresividad de los autématas de Bichi clasicos o
simples (los que se ajustan a la Definicion 5.26). De hecho, en el subapartado 5.1.6.4
se vera como se puede convertir un autémata de Biuchi generalizado en un

autémata de Biichi clasico que acepta el mismo lenguaje.

5.1.6.1. FORMULAS DE EVENTUALIDAD COMO CLAVE PARA HALLAR LOS
ESTADOS DE ACEPTACION

Una vez construido el grafo que representa todos los estados y transiciones del
autémata que se pretende generar, y dado que, en muchas ocasiones, no todas las
ejecuciones del mismo pueden ser aceptadas, es necesario determinar los estados
que deben ser de aceptacion. Para ello, lo primero que se debe hacer es buscar en el
conjunto GraphNodes (que representa a ese grafo) todas las formulas de
eventualidad (FEs) que se han generado durante el proceso de expansiéon de la
formula ¢ (introducida como entrada al algoritmo), que constituye la especificaciéon

para la que se desea obtener el autémata de Biichi equivalente.

Se deben considerar las FEs porque dichas férmulas pueden posponer
indefinidamente su cumplimiento (motivo por el que los estados que representen
ese comportamiento no deben ser de aceptacién), y sélo ese tipo de férmulas debido

a las siguientes razones:

(1) El tnico operador temporal que tiene FIL es el de intervalo. Aunque el
traductor que hemos implementado, al que hemos denominado FBT (FIL to
Biichi automaton Translator) y del que se dan mas detalles en el Capitulo 6 y
en el Apéndice C, también reconoce las formulas con operadores temporales
de la LTL, éstas son consideradas tUnicamente como abreviaciones de las
correspondientes formulas de intervalo FIL, que son las que realmente se

almacenan y procesan en FBT.

(2) La componente de eventualidad de una formula de intervalo, durante el
proceso de expansion de la misma, se reduce a (se expresa como) la(s)

correspondiente(s) FE(s).
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(3) Si una férmula de intervalo ¢ es una subféormula (operando) de una FPM o
estd anidada a una secuencia de modalidades de intervalo cuyo segundo
patrén de busqueda es el trivial o forma parte de la féormula objetivo de
algiin patrén de busqueda, el proceso de expansién garantiza que finalmente

se analizara dicha férmula ¢ de manera individualizada.

Asi, una FE ¢ que se encuentre en el conjunto GraphNodes estara ahi debido a
que se incluye en él durante el proceso de expansiéon de ¢, como consecuencia de

que se dé uno de los siguientes casos:
a) Es la propia formula introducida, o sea, ¢ = &.

b) Es una subférmula de ¢, entendiéndose esto cuando ocurre uno de los

siguientes subcasos:

e Es un operando de una FPM i (que puede ser ¢ o cualquiera de sus

subférmulas). Ejemplo: w=f A &

e Es la férmula objetivo (0 su negacién) de alguna de las busquedas que
forman parte de los patrones de busqueda de alguna férmula de
intervalo ¢ (que puede estar o no anidada a otra formula de intervalo).
Ejemplo: ¢ = [61| &)f, donde s €b 0 st 0 —c€b 0 —&ebh.

o Es el reducto que se obtiene de una férmula de intervalo ¢, formada por
una secuencia de una o mas modalidades de intervalo cuyo segundo
patrén de busqueda es el trivial, cuando se satisface la ultima de las

busquedas de su intervalo mas interno. Ejemplo: ¢ = —[61 | =)[& | —)—e.

e Resulta de la aplicacién sucesiva y/o combinaciéon de los subcasos
anteriores tantas veces como sea necesario. Ejemplo:
=161 &) >y, A)f, donde y=fo = [6]| )6 | >)eV fs.

¢) Es la negacién del reductor que expresa el fallo de uno de los patrones de
btsqueda de una férmula de intervalo ¢, pudiendo ser ésta tanto la propia ¢
como alguna de sus subféormulas. Ejemplo: Si ¢ = [6i| &)f, entonces

g==[0|>)F y &,==[6]|>)F.

d) Es el reducto obtenido a partir de otra férmula de eventualidad &

previamente existente. Ejemplo: ¢'= —[—>f,61| 2)F y &=—[6i| >)F.



5.1. Traduccién de férmulas FIL a autématas de Blichi 137

5.1.6.2. ESTABLECIMIENTO DE LOS CONJUNTOS O CONDICIONES DE
ACEPTACION

La Figura 5.6 muestra el pseudocédigo de la funcién que calcula los conjuntos de
aceptacién mencionados en la Definicion 5.29 . Como se ha comentado en el
subapartado anterior, lo primero que se ha de hacer es buscar todas las FEs que
haya en el conjunto GraphNodes, pero esas féormulas no se buscan en todos los
campos del conjunto GraphNodes, sino s6lo en su campo Next (lineas 3-6 de la
Figura 5.6). La razon para ello es que si una formula de eventualidad no se reduce
(es decir, no se satisface total o parcialmente) en un estado, entonces se pasa al
campo Next de ese nodo para ser analizada en sus sucesores inmediatos. Y dado
que el proceso de expansion toma en consideracién no sélo los casos en los que se
cumple algin reductor de la férmula analizada, sino también el caso en que
ninguno de ellos se da, debemos concluir que cualquier férmula de eventualidad
procesada durante la expansion de ¢ (esto es, contenida en el conjunto

GraphNodes) estara en el conjunto formado por los campos Next de todos los nodos
de GraphNodes.

function calculateAcceptanceSets (GraphNodes)
Eventualities < &;
for each Node € GraphNodes do
for each 1 € Next(Node) do
if 771s an eventuality formula then # 1 es una férmula del tipo —[6 | >)F
Add 7 to Eventualities;
AcceptanceSets < J; Identifier < 0;

for each ¢ € Eventualities do # Recuérdese que ¢ es una férmula del tipo —[8 | =)F
if 3 AcceptSet € AcceptanceSets with Key(AcceptSet) = lastSearch(9)
then Add ¢ to EventualityFormulas(AcceptSet);
else Add (lastSearch(#), Identifier, {£}) to AcceptanceSets;
Identifier < Identifier + 1;
return (AcceptanceSets);

© 00 N o g b~ W N

e =
w N P O

Figura 5.6. Funcién que calcula los conjuntos o condiciones de aceptacion

El conjunto de FEs (denominado Eventualities en la Figura 5.6) asi determinado
sirve de base para establecer las condiciones de aceptacion de Biichi generalizadas,

0 sea, los conjuntos de estados de aceptacion que se deben considerar para convertir
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el grafo obtenido a partir de la férmula ¢ en el autémata de Biichi equivalente a la
misma. Asi, se define un conjunto de estados de aceptacién para cada conjunto de
FEs que tengan en comtn su ultima busqueda (lineas 7-12 de la Figura 5.6, donde la
funciéon lastSearch devuelve la férmula objetivo de la dltima busqueda del patrén
de busqueda que lleva como parametro). La razén para hacer esto es que una FE no
se cumplira totalmente hasta que lo haga su ultima busqueda. Ademas, una FE
que tenga n busquedas (con n>1) en su patrén izquierdo (por ejemplo:
—[—>p0,—pl,—>p2|—)F) genera n—1 subférmulas de eventualidad (en ese mismo
ejemplo: —[—>pl,—>p2|—=)F y —~[—>p2| —)F), por reducciéon de dicha férmula y de sus
sucesivos reductos, tal y como indica el caso d) expuesto en el subapartado 5.1.6.1.

Todas ellas deben pertenecer al mismo conjunto o condicién de aceptacién.

La estructura de datos elegida para contener los conjuntos de aceptacién
(denominada AcceptanceSets en la Figura 5.6) es un diccionario o mapa (map) con
tres campos (ver Figura 5.7), siendo el primero de ellos su campo clave (denominado
Key en la Figura 5.6 y que, por definiciéon, no admite duplicados), donde se almacena
la féormula objetivo de la ultima bisqueda comun a todas las eventualidades que
forman parte de ese conjunto de aceptacién. El segundo campo alberga el nimero o
1dentificador del conjunto de aceptacién (Identifier en la Figura 5.6), mientras que en
el ultimo (referenciado como EventualitiesFormulas en la Figura 5.6) se meten todas
las formulas del conjunto Eventualities cuya ultima busqueda sea la que indica su
campo clave. Tanto el Ejemplo5 .13 como el Ejemplo5 .14, que se muestran a
continuacion, tratan de aportar una mayor intuiciéon acerca de lo que se acaba de

explicar.

Clave: ultima busqueda | Identificador | {Férmulas de Eventualidad}

Figura 5.7. Estructura donde se almacena un conjunto o condicién de aceptacién

Ejemplo 5.13: Obtencién de las condiciones de aceptacion para ¢ = —=[—> c| —>)F

Mirando la Tabla 5.7, que muestra el contenido de GraphNodes para la formula
@ =—[—>c|—)F, claramente se observa que la tnica FE que hay en el campo Next es
la propia ¢ (en el nodo 1), por lo que sdlo se generara un conjunto de estados de

aceptacion, el que se muestra en la Figura 5.8.
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c 0 {=[—>c|—>)F}

Figura 5.8. Unico conjunto de aceptacién para ¢ = —[— ¢|—>)F

Ejemplo 5.14: Obtencién de los conjuntos de aceptaciéon para ¢ = =[—>p0|—=)F v =[—>pl,—>p2|—>)F

Para la formula ¢=—[—>p0|—)F v =[—>pl,—>p2|—>)F, se almacena en Eventualities
el siguiente conjunto de FEs: {-[->p0|—)F, —[>pl,>p2|—)F, —[>p2|—>)F}. A

partir de él se genera el mapa que se muestra en la Figura 5.9.

PO | 0 |{—[>pOl->)F}

p2 1 |{=[->pl,—p2|—>)F, =[>p2|—)F}

Figura 5.9. Conjuntos de aceptacion para ¢ = —[—>p0|—)F v —[>pl,—>p2| >)F

5.1.6.3. DETERMINACION DE LOS ESTADOS DE ACEPTACION

Finalmente, s6lo queda determinar qué estados pertenecen a cada uno de los
conjuntos de aceptacién que se han calculado, teniendo en cuenta que un estado
cumple las condiciones de aceptacion impuestas por un determinado conjunto de

aceptacion sélo:

e Si en él no se tienen que satisfacer ninguna de las FEs que pertenecen a

dicho conjunto.

e O, en caso contrario (es decir, ese estado ha de satisfacer alguna(s) de ellas),

si inmediatamente se cumplen (esto es, se reducen en dicho estado).

Ambas condiciones se comprueban rapida y facilmente buscando de nuevo en el
campo Next de cada nodo, para ver si en él aparece alguna de las FEs de cada
conjunto de aceptacion. Si es asi, entonces ese estado no pertenece al conjunto de
aceptacion correspondiente, perteneciendo al mismo en caso contrario. La razén es
que si no encuentra ninguna de las FEs pertenecientes a un conjunto de aceptacién
en el campo Next de un nodo, se puede concluir que en ese estado se cumple una de

las dos condiciones de aceptacion mostradas anteriormente, mientras que si se
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encuentra alguna de ellas, rapidamente se infiere que la primera condicién no es

aplicable y que la segunda no se da.

Los dos ejemplos siguientes muestran respectivamente como se determinan los

estados de aceptacion para cada uno de los dos ejemplos anteriores:

Ejemplo 5.15: Determinacién de los estados de aceptacion para ¢ = —[— c| >)F

En el Ejemplo 5.13 se determiné que para la formula ¢ = —[—c|—)F sélo habia un
conjunto de estados de aceptacion (mostrado en la Figura 5.8), que contiene sé6lo a la
propia ¢ en su tercer campo. Por tanto, lo tinico que hay que hacer ahora es buscar
en el campo Next de la Tabla 5.7 1a férmula ¢. Asi, se determina que en el grafo de la
Figura 5.5 hay dos estados de aceptacién (nodos 2 y 3), dado que en dicho campo no
aparece la FE buscada. Por el contrario, el nodo 3 no es un estado de aceptacién, al

encontrarse dicha formula en su campo Next.

Ejemplo 5.16: Determinacién de los estados de aceptaciéon para ¢ = =[—>p0|—)F v =[>pl,—>p2|—>)F

La Figura 5.10 representa el autémata de Biichi generalizado que nuestro traductor,
FBT, genera para la formula del Ejemplo 5.14. El estado inicial es el que aparece
sombreado y siempre se numera con el 0. En realidad, se trata de un estado ficticio,
que indica que sus inmediatos sucesores son estados iniciales. Obsérvese ademas
que el etiquetado es distinto, pero equivalente, al de la Figura 5.5. Alli se etiquetan
los nodos, mientras que aqui (para ofrecer una mayor intuicién) se etiquetan las
transiciones, de modo que todos los arcos entrantes a un nodo tienen la misma
etiqueta, formada por la conjuncién de los literales almacenados en el campo Old
de dicho nodo (se utiliza la notacién prefija, representando ‘&’ a la conjuncion, " a
la negacion y ‘t’ a la constante légica T). EI nimero superior que etiqueta cada nodo
es el identificador de ese estado, mientras que el/los nameros inferiores identifican
a los correspondientes conjuntos de aceptacién. Asi, puede observarse que los
estados 3, 4, 9, 10, 12, 13 y 15 (o sea, todos excepto el estado nimero 5) pertenecen
al primer conjunto de aceptacién, identificado con el nimero 0, mientras que los
estados 3, 4, 5, 9 y 12 pertenecen al segundo y ultimo de los conjuntos de

aceptacion.
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Con el fin de que el lector pueda profundizar mas en la comprension de este
ejemplo y comprobar lo que se acaba de comentar, asi como lo indicado en el Ejemplo
5.14, la Figura 5.11 muestra las formulas que forman parte de los distintos campos
que integran cada uno de los nodos del conjunto GraphNodes, asi como el contenido
del mapa que almacena los conjuntos de aceptacién. Debido a que lo mostrado ha
sido generado directamente como salida por FBT (ejecutandolo en modo de
depuracién para la férmula de este ejemplo), la sintaxis en que aparecen escritas
las férmulas FIL es la que reconoce nuestra herramienta. Esta sintaxis se explica

detallamente en el apartado 6.2.1.

Figura 5.10. Autémata de Biichi generalizado para ¢ = =[—>p0|—)F v =[—>pl,>p2| —>)F

Tal y como se indica en la Definicion 5.29, si un autémata no tiene ningun
conjunto de aceptacidn, entonces todas sus ejecuciones son aceptadas. El siguiente

ejemplo muestra una férmula para la que ocurre esto.

Ejemplo 5.17: Autémata con ningun estado de aceptacion

La Figura 5.12 muestra el autémata de Blichi generalizado que FBT produce para la
formula ¢ = [->p0,—»pl|—)F, mientras que la Figura5 .13 presenta el contenido
interno de los nodos que lo integran, indicando ademas que ese automata no tiene
ningun conjunto de estados de aceptacioén, razon por la que todas sus ejecuciones

son aceptadas.




142 Capitulo 5: Generacién Automatica del Autémata de Propiedad

Formula: ] ' [pO>F ! [, plp2>TFf

——————————————— NODE 3 -———-———————-———

Incoming: 0 5

old: ' [ pO > F ; | " [pO>F 1 [, plp2>*F; pO ;

Literals: pO ;

Next:

——————————————— NODE 4 --—————————————

Incoming: 3 4 9 12

old:

Literals:

Next:

--------------- NODE 5 —-——————————————

Incoming: 0 5

old: I po ; ' [ pO > f ; | ' [pO>F 1 [, pl p2>*f;

Literals: ! pO ;

Next: ' [ pO>Ff

——————————————— NODE 9 --——-—————————-

Incoming: 0 15

old: pl ; p2 ; "' [, plp2>*f; | ' [pO>F 1Y [, plp2>+*f;
'[p2>*f

Literals: pl ; p2 ;

Next:

——————————————— NODE 10 -------———————-

Incoming: 0 15

old: pl ; " [, plp2>*F; | ' [pO>F 1T [, plp2>*F;

"' [p2 > T ; I p2 ;
Literals: pl ; I p2 ;

Next: ' [p2 > f ;

——————————————— NODE 12 -—--——————mm———
Incoming: 10 13

old: p2 ; ' [p2 > F ;
Literals: p2 ;

Next:

——————————————— NODE 13 ---—---———————-
Incoming: 10 13

old: ' [p2 > F ; I p2 ;
Literals: I p2 ;

Next: 1'[p2 > T ;

——————————————— NODE 15 ----——————————-
Incoming: 0 15

old: ' [, plp2>*F; | ' [pO>F 1T [, plp2>*F; I pl;
Literals: ! pl ;

Next: ' [, plp2>*f;

Number of nodes = 8 + initial node
Number of transitions = 18
Number of acceptance sets = 2

Map key: p2
Acceptance set number:
Eventuality formulas:
Map key: PO
Acceptance set number: O
Eventuality formulas: ' [ pO > f ;

-

Figura 5.11. Contenido de los nodos y mapa de aceptacién para ¢ = —=[>p0|—)F v =[—>pl,—>p2|—>)F

Obsérvese que las etiquetas de todos los nodos del autémata representado en la
Figura 5.12 s6lo contienen un identificador de estado; dicho de otro modo, ninguna de
ellas contiene ningun identificador de conjunto de aceptaciéon. Sin embargo, esta

condicién no es suficiente para determinar que todas sus ejecuciones son aceptadas,
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ya que para eso es necesario saber si el mapa que contiene sus conjuntos de
aceptacion esta vacio (tal y como indica la Figura 5.13 para la formula del Ejemplo
5.17) o no. El Ejemplo 5.18 ilustra esto ultimo, con el fin de facilitar la comprensién

de lo que se acaba de decir.

Formula: [, pOpl>Ff
——————————————— NODE 2 ————-————mmmm——
Incoming: O 4
old: [, pOpl>TF; [ p1 > f ; 1 pl ; pO ;
Literals: ! pl ; pO ;
Next: [ p1>Ff;
——————————————— NODE 3 -——--————mmm———
Incoming: 2 3
old: [ p1 > f ; 1 pl;
Literals: I pl ;
Next: [ pl > f ;
——————————————— NODE 4 -—-——-—————————-
Incoming: O 4
old: [, pOpl>TFf; 1 pO ;
Literals: I pO ;
Next: [, pOpl>Ff;
Number of nodes = 3 + initial node
Number of transitions = 6
Number of acceptance sets = 0

Figura 5.13. Contenido de los nodos del autémata de Biichi generado para ¢ = [->p0,—>pl|—)F

Ejemplo 5.18: Autémata con conjuntos de aceptacion, pero sin estados de aceptacion

La Figura 5.14 muestra el grafo del autémata de Biichi que FBT genera para la
formula ¢ = —[>pl,>p2|—>pl)p0. Al igual que en la Figura 5.12, ningtin estado del
autémata contiene ningun identificador de conjunto de aceptacién, pero esto no nos
indica que sus ejecuciones (es decir, cualquier secuencia infinita de —pl) sean
aceptadas. De hecho, no acepta ninguna ejecucién, ya que dicho autémata tiene dos
conjuntos de aceptacién (ver Figura 5.15) y, como se aprecia en la Figura 5.14, ninguno

de sus estados pertenecen a ellos. Esto es coherente con la semantica asociada a la
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féormula ¢ de este ejemplo, dado que dicha férmula expresa una contradiccion (el
operador de negacién colocado delante del intervalo indica que éste
obligatoriamente debe poder construirse, lo que es imposible, puesto que en el
momento en que se dé pl, el intervalo se colapsaria, es decir, su extremo izquierdo
no se encontraria estrictamente antes que su extremo derecho), motivo por el que

es insatisfacible, esto es, no existe ninguna secuencia que la cumpla.

Figura 5.14. Grafo generado por FBT para ¢ = —[—>pl,—p2|—>pl)p0

Formula: ' [, pl p2 pl pOo

——————————————— NODE 6 -----—-———————-

Incoming: 0 6

old: ' [, pl p2 p1 pOo ; "' [, plp2>T; 1 [pl>Ff; I p1;
Literals: ! pl ;

Next: ' [, pl p2 pl pO ; '[,plp2>T; ' [pl> T ;

Number of nodes = 1 + initial node
Number of transitions = 2
Number of acceptance sets = 2

=============== ACCEPTANCE SETS ===============
Map key: pl

Acceptance set number: 1

Eventuality formulas: 1 [pl>f;
Map key: p2

Acceptance set number: O

Eventuality formulas: '[,plp2>T;

Figura 5.15. Contenido de los nodos y estados de aceptacion para ¢ = =[—>pl,—p2|—pl)p0

Conclusion: No debe olvidarse que el autémata de Biichi generado por FBT no
sélo esta formado por su grafo o sistema de transiciones, que es lo que representan
la Figura 5.10, la Figura5.12 y la Figura 5.14 mostradas en este subapartado, sino
también por sus conjuntos o condiciones de aceptacién, que no se representan en
esas figuras, a no ser que ciertos estados pertenezcan a los mismos, tal y como

sucede en la Figura 5.10.

Algo similar a lo descrito en el Ejemplo 5.18 ocurrird para ciertas formulas FIL

que no sean satisfacibles; sin embargo, para otras formulas FIL insatisfacibles,
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como por ejemplo —=[—>p0|—)F A [->p0|—)F, simplemente no se generara ningin
nodo en el proceso de creacién del grafo, con lo que directamente se concluira que

no existe ningun modelo o secuencia que satisfaga dicha formula.

5.1.6.4. TRANSFORMACION DEL AUTOMATA DE BUCHI GENERALIZADO EN
UNO CLASICO

Muchas herramientas de verificacién, como por ejemplo MARIA! [Miakela02], que es
en la que pretendemos integrar nuestro traductor (debido a que dispone de un
comprobador de modelos on-the-fly), trabajan con los autématas de Bichi
generalizados que FBT genera, siendo incluso mas eficientes que si se les
suministra un autémata de Biichi (simple, clasico o normal, o sea, con un tnico
conjunto de estados de aceptacién). No obstante, en este subapartado se va a
explicar como realizar, en caso de ser necesaria, la conversion de un autémata de

Biichi generalizado a uno clasico que acepte el mismo lenguaje.

Para transformar un autémata de Bichi generalizado, G=(X,S,R,L,I,c7#),
donde o7 = {F1, F2, ..., Fi}, tal y como expresa la Definicion 5.29, en un autémata de
Bichi (simple), A, que se ajuste a la Definicion 5.26, se puede utilizar el método
descrito en [Courco92], que basicamente consiste en crear k copias de G,
renombrando sus estados y modificando algunas de sus transiciones, tal y como se
indica a continuacién més formalmente. Asi, si 7= J, entonces A=(2,S,R,L,1,S),
es decir, todos los estados del autémata A son de aceptacién. Si k=1, entonces el
automata G seria un autémata de Biichi (clasico), esto es, A=(2,S,R,L,I,F,).
Mientras que si k>1, el autémata resultante seria A=(2,S\R,L.\IF),

definiéndose cada uno de sus elementos del siguiente modo:

e S'= U{Si | s € S}, esto es, el numero de estados |S’'| de Aesk|S].

i=1.k
e R'cS'x S’ eslarelacion de transicién que se obtiene a partir de la relacién

R, de tal modo que para i=1..k:
e Vriek;enlacopia Gi, si(r, s)eR entonces (i, SG mod ky+1)eR’

o VrigF;enlacopia Gi, si (r, s)eR entonces (ri, s))eR’

L http://www.tes.hut.fi/maria/
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Obsérvese que en una ejecucién del autémata A, si estamos visitando
estados de la copia Gi, sblo si llegamos a un estado que pertenezca al
conjunto de aceptaciéon F; nos movemos al sucesor correspondiente de la
siguiente copia, G¢ mod k+1. En otro caso, también nos movemos al sucesor
apropiado, pero de la misma copia. Al definir de este modo la relacién de
transiciéon R’ se consigue que el cambio de una copia a la siguiente coincida
con la ocurrencia de algin estado de aceptacién de la copia origen de dicha
transicién, con lo que se garantiza que en una ejecucion de aceptaciéon al
menos un estado de aceptacion de cada copia sea visitado infinitamente a

menudo.

o L'(si) = L(s), Vi=1..k, es decir, la etiqueta de cada estado del autémata A es la

etiqueta del estado correspondiente del autémata G.

e Kl conjunto de estados iniciales I’ del automata A es el de la primera copia
de G (Gy), esto es, I' = I1, aunque se podria haber elegido como tal el conjunto

de estados iniciales de cualquier otra copia.

¢ De modo similar, se puede escoger como conjunto de estados de aceptacién
de A el conjunto F; de cualquier copia Gi, como por ejemplo el conjunto F% de

la Gltima copia, es decir, F' = F} de la copia Gt.

Aunque en el caso de los autématas de Biichi generalizados que produce
nuestro traductor (FBT) se puede aplicar el procedimiento que se acaba de
describir, no es preciso hacerlo, puesto que existe un modo mas simple de realizar
dicha transformacién. Para ello, basta con obtener un Uinico conjunto de estados de
aceptacion, F, que estara formado por los estados que estan en la interseccién de
los distintos F;, o sea, F = NnF;. Asi, dado un autémata de Biichi generalizado,
G=,S,R L 1{F, F,,....F,}) con k>1, generado por FBT, para saber visualmente
s1 un estado sera finalmente de aceptacién o no, basta comprobar si en su etiqueta
aparecen los nimeros o identificadores de todos sus conjuntos de aceptaciéon. Por
tanto, A=(2,S,R,L,I,nF)).

Ejemplo 5.19: Conversién de un autémata de Biichi generalizado en un autémata de Biichi (simple)

La Figura 5.10 muestra un autémata de Biichi generalizado que ha sido construido
por FBT. Este autémata tiene dos conjuntos de estados de aceptacién, como puede

apreciarse en la parte inferior de Figura 5.11. Por lo tanto, s6lo aquellos estados que



5.2. Demostracion de correccién del algoritmo de traduccién 147

tengan los identificadores de ambos conjuntos de aceptacién seran los estados de
aceptacion del autémata de Biichi (clasico) que se desea obtener, siendo los estados
3, 4, 9y 12 los que cumplen esa condicién, tal y como puede observarse en la Figura
5.10.

5.2. Demostracion de correccion del algoritmo de
traduccion

Puesto que el algoritmo que se ha presentado a lo largo de toda la seccién 5.1 es una
nueva version para FIL del algoritmo publicado en [Gerth95] para la LTL,
utilizaremos el mismo esquema para su demostracidon, reescribiendo sus lemas
para adaptarlos a la semantica de FIL, a las peculiaridades de nuestro algoritmo y
a nuestra notacién. El teorema que se muestra a continuacion es el que se debe

demostrar:

Teorema 5.1. El autémata A, construido por nuestro algoritmo para la
especificaciéon (formula FIL) ¢, acepta exactamente las mismas palabras infinitas

sobre (2")® que satisfacen (son modelos de) ¢.

Demostracion: El Lema58 y el Lema59 demuestran el teorema en ambas

direcciones.

Notaciéon y definiciones preliminares: Denotaremos mediante ®(s) y O(s)
respectivamente a los valores de los campos Old(s) y Next(s) en el punto donde la
construccién del nodo s se ha completado, esto es, cuando se afiade a GraphNodes
(linea 7 de la Figura 5.2). Por otra parte, tal y como se indicé en el subapartado
5.1.4.3, AY denotara la conjuncién de todas las formulas FIL que integran el
conjunto Y, considerandose igual a T la conjuncién del conjunto vacio. Adema4s,
utilizaremos X con el mismo significado que tiene el operador siguiente (next) en la
LTL, por lo que cualquier término encabezado por dicho operador representa el

conjunto de formulas que deben satisfacerse en el préoximo estado.

Sea & = xoxix2... una secuencia proposicional o palabra infinita del lenguaje

Z((27)%), entonces & denotara el sufijo de £ a partir del punto i, o sea, & =xixi+1xi+....
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A un nodo r se le denominara raiz (rooted en inglés) si cumple una de estas dos

condiciones:

(1) r es el primer nodo generado por el algoritmo (ver Figura5.1), por lo que
New(r)={¢}.

(2) r se crea directamente como sucesor de algin nodo ¢ que se acaba de
afadir al grafo (lineas 8-9 de la Figura5.2 ). Por consiguiente,
New(r)=Next(q).

Cuando un nodo se divide en varios, a todos los nodos resultantes de esa
divisién se les denomina nodos descendientes. Y a los nodos completamente
procesados si, S2, ..., S» que se obtienen a partir del nodo raiz r mediante el proceso
de expansiéon llevado a cabo por el algoritmo (dividiendo y/o actualizando
sucesivamente el nodo r y sus descendientes), se les denomina descendientes

terminales de r.

Finalmente, recuérdese que en el apartado 4.2.2 se denoté como red(n) al
conjunto reductor de n, o sea, al conjunto que contiene todos los reductores de la
féormula de intervalo 7. Y que la expresién 7 >~ 1’ indica la relacion de reduccién

existente entre 77 y su reducto 1’ con respecto a uno de sus reductores rered(7).

Lema 5.1. Sea o=s0s12... una ejecucién de A, y r una férmula de intervalo tal que

ne®(so). Entonces se cumple uno de los siguientes casos:

(1) Vi0 y Vrered(n), re®(si) y ne0(si). Esto significa que ningin reductor se
cumple en ninguno de los estados de o, motivo por el que 7 se propaga

indefinidamente sin reducir al siguiente estado de o.

(2) 320 y Frered(n): n.> i, tal que 7, n’ed(s)) y Vi: 0<i<j, r¢P@(s)) y neO(s)).
Dicho de otro modo, en algin punto minimal j de o se satisface algin
reductor 7 de 1 y su rreducto (denotado como 7”), de modo que en todos
los estados previos no se cumple ninguno de sus reductores, por lo que 7 se

propaga hasta el punto j.

Demostracion: Se sigue directamente del algoritmo construccién del grafo (Figura
5.2), que muestra como aplicar las reglas de expansiéon (lineas 12-44) que hemos

derivado a partir de la relacién de reduccion y de la semantica de FIL.
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Lema 5.2. Cuando un nodo y se divide en sus inmediatos descendientes z1, 22, ..., 2n
se cumple la siguiente equivalencia: (ANew(y) A AOIld(y) A XANexi(y)) <
V 1cien(AANew(zi) A /ANOIld(zi) A X/\Next(zi)). De forma similar, cuando y se actualiza
a y’ se cumple: (ANew(y) A AOIld(y) A XANext(y)) < (ANew(y’) ~ NOld(y’) a
XA Next(y”)).

Demostracion: De nuevo es trivial a partir del algoritmo y de las reglas de

expansion para las formulas FIL (ver Figura 5.2 y Tablas 5.1 a 5.6).

Lema 5.3. Sea r un nodo raiz, si, Se, ..., s» todos sus descendientes terminales y Q(r)
el conjunto de formulas en el campo New(r) cuando se crea dicho nodo. Entonces, se
cumple la equivalencia AQ@F) < Viaa(AD(si) A XAO(s)). Ademas, si
EEV 1ia(A\D(s) A X/A\B(si)), entonces existe algin i tal que SEAD(s) A XA\O(s)) y
para cada ne®(si) tal que =1, tenemos que 7, € D(s;), donde 7 > 1",

Demostracion: Si r es un nodo raiz, entonces Old(r) = Next(r) = &. Asi, para
demostrar la equivalencia anterior, s6lo hay que aplicar sucesivamente el Lema 5.2
en cada punto donde r o sus descendientes se dividen o actualizan, hasta que se
obtiene el conjunto {si} de nodos descendientes terminales de r, con New(s)) = &.
Durante el proceso de expansiéon de un nodo que contiene la formula 7, si a 7 se le
aplica uno de sus reductores, 7, entonces el algoritmo anade las féormulas 7y 7’ al
campo New de uno de sus inmediatos descendientes y, por consiguiente, 7y 7’

estaran incluidos en ®(s;) antes de que si; se anada al grafo (o sea, a GraphNodes).

Lema 5.4. Sea £ una palabra infinita, tal que & =/A®(q) A XABO(q). Entonces,
existe una transicién (g, s)eR en A, tal que &1 EAD(s) A XAO(s) 'y O(q)=D(s).
Ademas, seaT’'={c| n.>n" y ne®(@qQ) y r¢®@qQ) y &+1=7 y &1 E=n’}, entonces

existe un sucesor s de g tal que T'cd(s).

Demostracion: Cuando se afiade un nodo g a GraphNodes, inmediatamente se
genera como su sucesor un nodo raiz r, con Q(r) = 0(q). Por lo tanto, &+1 debe
satisfacer Q(r) y, como del Lema 5.3 se sigue que existe un descendiente terminal s;
de r tal que &i+1 EAD(si)) A XAO(si) y para cada ne®d(si) con &+1 =1, siendo 77 ,.> 17,

se tiene que 7, 7’e®(s;), entonces se puede concluir que s; es el sucesor requerido s.

Lema 5.5. Para cada estado inicial sel del autémata A, se tiene que ¢ c®(s).
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Demostracion: Puesto ¢ se asigna inicialmente al campo New del primer nodo
(denominado FirstNode en la Figura 5.1), cada nodo inicial s del grafo incluira a ¢ en

d(s) debido a que es un descendiente terminal de FirstNode.

Lema 5.6. Sea A, el autémata construido por nuestro algoritmo para la
especificacion FIL ¢. Entonces se cumple la siguiente equivalencia: ¢ <>
Vs (AD(s) A XA\O(s)).

Demostracion: La equivalencia anterior se deriva facilmente a partir del Lema 5.3,

identificando Q(r) con ¢.

Lema 5.7. Sea o =sos1s2... una ejecucién de A, que acepta la palabra infinita &
entonces &=Ad(so).

Demostracion: Si la ejecucién o satisface las condiciones de aceptaciéon de A,
entonces en algun estado s; de o se aplica un reductor z de cualquier férmula de
intervalo 7e®(so0), por lo que del Lema 5.4 se deduce que un sufijo & de la palabra
infinita & satisface 7 y 75’ (el zreducto de 7). Por consiguiente, aplicando
sucesivamente el Lema54 a partir del estado inicial so, alcanzaremos las
condiciones de aceptacién de A,y al mismo tiempo habremos demostrado que
cualquier sufijo & satisface /A®(s;) sobre la secuencia completa de estados de o, y

consecuentemente para el estado inicial so.

Lema 5.8. Si o es una ejecuciéon de A, que acepta la palabra infinita &, entonces
cEo.

Demostracion: Del Lema 5.7 se sigue que &E=/\®(so), donde socl. Entonces, por el

Lema 5.5, pc®(s0). Consecuentemente, = g.
Lema 5.9. Si £=¢, entonces existe una ejecucién o de A, que acepta &.

Demostracion: El Lema 5.6 afirma que existe un nodo soel tal que £ EAD(so) A
X/ABO(s0). A partir de él, se puede generar o aplicando repetidamente el Lema 5.4.
Para obtener una ejecucién de aceptacién, sélo el caso (2) del Lema 5.1 es aplicable.
Asi, para cada formula de intervalo 7e®(so) o ninguno de sus reductores se cumple
en so y por tanto 7 se propaga a los estados siguientes, o un reductor z se cumple en
S0,y por el Lema 5.3 7, n”e®(so). Entonces se aplica repetidamente el Lema 5.4 hasta

que se cumplan las condiciones de aceptacién de A,. Por lo tanto, o acepta &.
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RESUMEN Y ORGANIZACION

Este capitulo completa y complementa al capitulo anterior, ya que en él se
exponen las principales decisiones que se han tomado a la hora de disefar e
implementar el algoritmo presentado en el Capitulo 5. Asi, en la primera seccién
se ofrece una descripcion general de la estructura (estatica) de la
implementacion que hemos realizado. Hemos denominado FBT (FIL to Biichi
automaton Translator) al traductor o herramienta resultante. La segunda
seccion presenta la interfaz de FBT, tanto de entrada como de salida, esto es, la
sintaxis que hay que utilizar para suministrar una especificacién FIL a nuestra
herramienta, asi como la sintaxis que ésta emplea para devolvernos el resultado
de su ejecucion. Como este resultado es textual, en el Gltimo apartado de esa
seccidn se indica cé6mo se consigue una representacién grafica a partir del
mismo. En la tercera seccién se muestran y comentan una serie de resultados
experimentales obtenidos con FBT. Finalmente, en la cuarta seccién se compara
nuestro traductor con otro para la LTL (en cuya implementacién nos hemos
basado para realizar la nuestra), resaltando las mejoras y optimizaciones que
hemos llevado a cabo con respecto a aquél y comparando los resultados obtenidos
con ambos traductores para especificaciones equivalentes en sus respectivos

formalismos légicos, o sea, en FIL y LTL.
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6.1. Estructura general de la implementacion

Como ya se ha comentado, a la implementaciéon que hemos realizado del algoritmo
presentado en el capitulo anterior le hemos denominado FBT (FIL to Biichi
automaton Translator). Para ello, nos hemos basado en la implementacién que del
algoritmo publicado en [Gerth95] han realizado en una universidad de Finlandia
(Helsinki University of Technology) y a la que han denominado LBT (LTL to Biichi
automaton Translator)!. Asi, hemos reutilizado parte de este cddigo, realizando
modificaciones para adaptarlo a las férmulas FIL, para mejorarlo y optimizarlo en
ciertas partes (ver seccién 6.4) y para anadirle las clases y funciones requeridas por
las féormulas de la légica que empleamos que no estan presentes en la LTL, esto es,

todas aquéllas que contienen alguna modalidad de intervalo.

La implementacion, que se ha realizado en C++ [Strous93], se distribuye en
seis ficheros distintos, que suman en total mas de 2200 lineas de cédigo (incluyendo
comentarios). En el Apéndice C: Do cumentacion del Cédig o Fuente de FBT se indica
cuales son esos ficheros, asi como el contenido de cada uno de ellos, para lo que se
ha documentado cada uno de sus componentes, ya sean variables, funciones o
clases. Para éstas ultimas se detallan sus atributos, tipos declarados en ellas y
métodos que implementan, clasificindolos en publicos, protegidos y privados, e
indicando también si son estaticos o no y cuales son sus clases amigas (friends).
Ademas, para una mejor descripciéon de cada clase, se incluyen diagramas de
herencia y/o de colaboracién en los que se muestran la relacion existente entre esa
clase y el resto de clases implementadas. Al mismo tiempo, se documentan también
todos los parametros de las funciones y métodos que alli aparecen, asi como lo que
devuelven tras su ejecucién (si es el caso). Para todos y cada uno de los elementos
relacionados en el mencionado apéndice, desde los ficheros a los parametros, se da

una breve descripcion de su cometido o de su significado.

Siguiendo las recomendaciones encontradas en [Deitel99] sobre buenas
practicas de programacién, en la implementacién de cada clase se ha puesto en
primer lugar la parte publica, con el fin de hacer hincapié en la interfaz de la clase,
mostrando a continuacién su parte privada, o lo que es lo mismo, los detalles de como
se implementa dicha clase. Asi, la persona que eche un vistazo al cddigo fuente o a la
documentaciéon generada a partir de él (Apéndice C) centra primero su atencién en

aquellos elementos de la clase con lo que se puede interactuar.

L http://[www.tes.hut.fi/Software/maria/tools/lbt/
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6.1.1. Diagramas de clases en UML

Aunque tanto la metodologia OMT (Object Modeling Technigque) [Rumbau96] como
la surgida posteriormente y en la que ésta se integra, UML (Unified Modeling
Language) [Rumbau99], estan pensadas para disefar un sistema antes de
construirlo, en este apartado hacemos uso de dicha metodologia en el sentido
contrario. Es lo que se conoce con el nombre de ingenieria inversa, esto es, a partir de
una implementacién ya realizada, generar los modelos correspondientes en UML. En
nuestro caso solo obtendremos el modelo de objetos, y mas concretamente, los
diagramas de clases. El objetivo es mostrar, en este lenguaje universalmente
conocido, la estructura estatica de la implementacién que hemos realizado, o sea, los
aspectos estaticos y estructurales de los “datos” de nuestro sistema, descritos en
términos de clases de objetos y de relaciones (asociaciones, en la terminologia de
UML) entre ellas.

Debido a que se utiliza ingenieria inversa, los nombres (en inglés) que
aparecen en los diagramas de clases que se exponen en este apartado se
corresponden exactamente con los que se han utilizado en la implementaciéon (como
se puede comprobar en el Apéndice C), a excepcién de predecesor y sucesor (en la
Figura6.2 ), que se muestran en castellano justamente para indicar su no
correspondencia con ningun componente del cédigo implementado. Asi, todos los

”»”

nombres de rol (salvo la excepcion mencionada) empiezan por “m_" en dichos

diagramas; esto es debido a que hemos respetado la notacién original de la

)

_” para

implementacién en la que nos hemos basado (LBT), que utiliza el prefijo “m
designar a todos y cada uno de los atributos (privados) de las clases, y que quiere
decir algo asi como “almacenado en la memoria interna del objeto”. Con esta
notacién se pretende diferenciar claramente los atributos (internos) de las clases
del resto de parametros y variables utilizadas por el programa. En estos diagramas
no se muestran ni los atributos ni los métodos que componen cada clase, debido a
que esos elementos ya se incluyen en el Apéndice C. La Unica excepcién a esto la
constituyen los mencionados nombres de rol, que representan el nombre de un
atributo de la clase fuente de la asociacidén correspondiente. Asi, por ejemplo,

m_nested (ver Figura 6.1) es un atributo de la clase Fillnterval.

En la Figura6.1 se muestra el diagrama de clases en UML que describe la
estructura de las distintas clases de férmulas FIL que se han considerado en la
implementacion de FBT. Por esta razén, todos los nombres de clases que en él

aparecen, a excepcion de SearchPattern (clase que representa a los patrones de
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busqueda), empiezan por “Fil”. La clase Fil es una clase abstracta, que define los
elementos comunes a sus subclases, de ahi que todas ellas se relacionen con la
primera mediante una generalizacion (representada por un triangulo en UML), ya
que esas subclases refinan o especializan a la mencionada superclase. FilAtom es la
clase que representa a los literales, mientras que la clase FilConstant representa a
las constantes l6gicas (T o F). La clase FilJunct implementa las conjunciones y
disyunciones de férmulas FIL, razén por la que se representa mediante una
agregacion (cuyo simbolo en UML es el rombo) de dos féormulas FIL cualesquiera.
Obsérvese que la multiplicidad o cardinalidad de esa asociacién se indica en este
caso mediante un 2, que especifica que es ése exactamente el nimero de féormulas
FIL que relaciona un objeto o instancia de la clase FilJunct. Por la misma razon,
esa misma representacion es la que se ha utilizado para la clase Fillff, que
implementa las equivalencias y disyunciones exclusivas de dos férmulas FIL.
Finalmente, la clase Fillnterval es la encargada de construir las férmulas de
intervalo, cuya estructura estda formada por un intervalo, representado mediante
dos patrones de busqueda (ya que su cometido es localizar sendos extremos del
intervalo), y por una férmula FIL cualquiera (m_nested) que se anida a dicho
intervalo. Un patrén de buisqueda, o sea, una instancia de la clase SearchPattern no
es mas que una secuencia (m_sp) de cero (caso de ser un patréon trivial) o mas
formulas FIL. Asi, en nuestra implementacién cada busqueda se representa

Unicamente mediante su formula objetivo.

2 0.N m_sp
Fil
2 1 m_nested
FilAtom FilConstant FilJunct FillIff FillInterval
2
SearchPattern

Figura 6.1. Diagrama de clases UML: Estructura de las distintas clases de formulas FIL
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Por otra parte, el diagrama de clases en UML que se representa en la Figura 6.2
describe la estructura del grafo que FBT genera a partir de una férmula FIL. Asi,
FilGraph es la clase que representa al grafo, por lo que sus instancias estan
formadas por la agregacién de (cero o més) nodos, o sea, objetos de la clase
FilGraphNode. Los nombres de estas dos clases también comienzan por “Fil”
debido a que, a su vez, la estructura de cada nodo esta constituida por la
agregacion de una serie de conjuntos de (cero o mas) formulas FIL, cuyos nombres
son: m_atomic, m_new, m_old y m_next. Ademés, dos nodos del grafo estan
relacionados si entre ellos existe una transicién, lo que se ha representado
mediante una asociaciéon con dos nombres de rol (predecesor y sucesor) y que en la
1mplementaciéon se corresponde con el atributo m_incoming, que en cada nodo
almacena el conjunto de (uno o mas) identificadores de nodos (sus predecesores),

por lo que representa al conjunto de sus arcos entrantes.

FilGraph

0..N | m_nodes

sucesor
1.n| FilGraphNode
1..N
predecesor
0..N | m_atomic m_new | 0..N 0.N | m_old 0..N | m_next
FilAtom Fil Fillnterval

Figura 6.2. Estructura en UML del grafo generado a partir de una formula FIL

Rapidamente puede verse que los atributos m_new, m_old y m_next de la clase
FilGraphNode representan respectivamente a los campos New, Old y Next
explicados en el apartado 5.1.2. Estructura de un nodo. Sin embargo, en dicho apartado
no hay ningin campo que encaje con m_atomic, ya que la inclusiéon de dicho
atributo corresponde a wuna decision tomada a la hora de realizar la
implementacién. En realidad, este atributo representa a los literales almacenados
en m_old, por lo que se puede considerar que es redundante. No obstante, lo hemos
mantenido en nuestro programa por reutilizar parte de la implementaciéon de LBT.

Con este atributo redundante se consigue una mayor eficiencia, al no tener que
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calcular el conjunto de literales cada vez que sea necesario utilizarlo. Obsérvese
también que, dado que las féormulas de intervalo son las tnicas que pueden
posponer su cumplimiento, en m_next sélo se pueden introducir este tipo de
féormulas. Esto se puede considerar como otra decisiéon de implementacion, razon
por la que, cuando se explicé el campo Next en el Capitulo 5, no se mencion6é nada

acerca de su composicién (integrada exclusivamente por formulas de intervalo).

6.2. Interfaz de FBT

FBT, que ha sido disenado e implementado para poder ser invocado (como
subproceso) por un comprobador de modelos on-the-fly, analiza una féormula FIL,
suministrada a través de la entrada estandar en formato textual. Tras su ejecucion,
escribe el automata de Biichi generalizado que es semanticamente equivalente a
dicha férmula en la salida estdndar, también en formato textual. Ambos formatos,
de entrada y de salida, se describen respectivamente en los dos primeros apartados
de esta seccién. Como puede apreciarse en ellos, en ambos se utiliza la notacion
prefija, debido a que facilita el analisis descendente-recursivo que debe llevar a
cabo nuestro traductor. En el tercer y ultimo apartado de esta seccién se explica
cémo se consigue una representacion grafica a partir de la salida textual que FBT

genera.

6.2.1. Sintaxis de las formulas de entrada

A continuacién se presenta la gramatica que describe la sintaxis de todos y cada
uno de los tipos de féormulas que FBT acepta como entrada. Para ello se utiliza la
notacién BNF (Backus-Naur Form) [Naur60], que es universalmente conocida. A la
derecha de algunas reglas de produccién se han anadido algunos comentarios,
delimitados por los simbolos /* y */. Estos comentarios no son parte de la gramatica
formal, al igual que tampoco lo son las expresiones que se ponen en negrita, y que
separan las reglas de la gramatica en distintos grupos o secciones, con el fin de
facilitar su lectura. Los simbolos terminales se encierran entre comillas simples o
se presentan como expresiones regulares en el estilo utilizado por el generador de
analizadores léxicos FLEX2. Como es habitual, los simbolos no terminales se

encierran entre angulos, representandose ademas en el estilo de los hipervinculos

2 http://www.gnu.org/software/flex/flex.html
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(subrayados y en azul) cuando aparecen en la parte derecha de una regla de

produccién.

Debido a que todas las reglas de produccién no caben en el espacio disponible
en un folio, éstas se han dividido en dos figuras, para que su presentacién sea mas
elegante. En la primera de ellas (Figura 6.3) se exponen las reglas que construyen
los tipos mas simples de formulas FIL, mientras que en la segunda (Figura6.4) se
describe cémo se forman las propiedades mas complejas, o sea, aquellas férmulas
que contienen algin operador temporal. Obsérvese que en ellas tanto las reglas de

producciéon como los comentarios a las mismas se han redactado en inglés.

Types of formulas
<f> 1= <constant> |
<proposition> |

<negated formula> |
<propositional formula> |

<interval formula> |

<LTL temporal formula> | [* although actually they aren’t part of FIL, they can be
used as abbreviations for interval formulas */

[ \NE\N\N\WV\F] <f> | [* white space is ignored */

<f> [ \t\n\r\v\f] [* white space is ignored */

Basic formulas

<constant> ::= "ttt | > true */

“f" [* false */
<proposition> ::= "p"[0-9]+ /* atomic proposition */
<negated formula> ::= " 17 <f>

Propositional formulas

<propositional formula> ::= <binary operator> <f1> <f2>

<binary operator> ::= "&" | [* conjunction */
171 [* disjunction */
1T /* implication: ""i <f1> <f2>" is shorthand for |

! <fl> <f2>" */

e"| I* equivalence */

LVl

[* exclusive disjunction (xor) */

Figura 6.3. Sintaxis de las férmulas que FBT acepta (I): Férmulas méas simples
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Interval formulas

<interval formula> ::= <interval> <f>

<interval> ::= "[" <non-trivial pattern>

<non-trivial pattern> |

[T "-" <non-trivial pattern> |

"[" <non-trivial pattern> *>"*

* formula nested to an interval. <f>
must hold within the context
provided by the interval */

/* an ““standard” interval, i.e. none of
its search patterns is trivial */

[* trivial left search pattern: it leaves us
at the point where we are */

/* trivial right search pattern: it takes

us to the end of the current context */

[* a non-trivial search pattern is made
up of one or more searches,

<non-trivial pattern> ::= <f> |

, . <f><non-trivial pattern> each of them locates its target

formula in the reflexive future */

LTL temporal formulas (used as abbreviations for interval formulas)

<LTL temporal formula> ::= <LTL unary operator> <f> |

<LTL binary operator> <f1> <f2>

<LTL unary operator> ::= FT * finally, eventually: "'F <f>"" is shorthand for
"L <> >
"GT /* globally, henceforth: **G <f>" is shorthand for
B LIRS = )
<LTL binary operator>::=  "U" | [* (strong) until: ""U <F1> <F2>" is shorthand for
UL <FL> <F2> > 1 <f2> K/
TV I* release: "'V <f1> <f2>" is shorthand for

UL <F2> & <F1> <f2> > 1 & <F1> <f2>" */

Figura 6.4. Sintaxis de las férmulas que FBT acepta (II): Férmulas temporales

Como se puede decir que ambas figuras son “autoexplicativas”, de ellas sé6lo
apuntaremos el hecho de que FBT acepta también los operadores temporales de la
LTL, pero sdlo como abreviaciones de las correspondientes formulas de intervalo
FIL (tal y como se indica en el primer comentario de la Figura 6.3 y se vuelve a
senalar en la Figura 6.4). Esto quiere decir que cuando FBT analiza una de estas
férmulas, inmediatamente la transforma en la férmula de intervalo equivalente,
que es la que realmente almacena y procesa. Por tanto, durante el proceso de
expansion de las formulas, en ningin momento el algoritmo tiene que descomponer
formulas que contengan operadores temporales de la LTL, motivo por el que en el
apartado 5.1.4. Reglas de expan sién no se ha contemplado ninguna regla para este
tipo de formulas. Obsérvese finalmente que FBT ignora (ver las dos ultimas lineas

de la primera regla de producciéon en la Figura6.3 ) los espacios en blanco,
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tabuladores horizontales (\t) y verticales (\v), saltos de linea (\n), retornos de
carro (\r) y avances de pagina (\F). Por esta razén, a la hora de suministrar una
féormula como entrada a FBT, se puede introducir cualquiera de esos separadores y
en el nimero que se estime conveniente entre cualesquiera dos términos de la

misma.

6.2.2. Sintaxis de la salida generada

La Figura 6.5 muestra la sintaxis utilizada por FBT para devolver el automata de
Biichi generalizado (de ahi, el acronimo gba utilizado en la parte izquierda de su
primera regla de producciéon) equivalente a la formula FIL que se le suministrd
como entrada. Para ello, se hace uso de la misma notacién que se ha explicado en el
apartado anterior. Obsérvese que incluso se emplea el simbolo no terminal

<proposition>, definido en la Figura 6.3.

El siguiente ejemplo trata de clarificar y mejorar la comprensiéon de la
gramatica expuesta en la Figura 6.5. Al mismo tiempo, se aprovecha para ilustrar

algunas de las cuestiones mencionadas en el apartado anterior.

Ejemplo 6.1: Salida generada por FBT para la férmula 1Gp0

Supongamos que queremos obtener la salida correspondiente a la férmula 'GpO en
un fichero denominado automaton. txt, la orden que tendriamos que teclear (en el
prompt del sistema) seria: echo "1GpO0" | fbt >automaton.txt. Si esa
féormula fuera el contenido de un fichero, por ejemplo: Formula.txt, entonces se
podria  teclear la siguiente orden alternativa: fbt <Formula.txt
>automaton.txt. Obviamente, en ambos casos, si no ponemos la dltima parte de
la orden (a partir del simbolo de redireccionamiento) la salida generada se
obtendria en la pantalla. La Figura 6.6 muestra lo que FBT devuelve tras ejecutar
una de las érdenes anteriores, es decir, el contenido del fichero automaton.txt,
explicando su significado. FBT convierte la formula suministrada en su férmula de
intervalo equivalente: '[TpO > f, que es la que realmente almacena y procesa.
Como es logico, FBT efectuaria exactamente el mismo procesamiento y la misma
salida si la féormula introducida hubiera sido, por ejemplo, cualquiera de las

siguientes: FIp0, | FIp0 IGp0 o & FIpO !GpO0, ya que son equivalentes entre si.
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<gba> ::=

<no. states> .=

<WS> =

<states> .=

<state> .=

<state id.> =

<initial?> ::=

<accept. id.> =

<end> =

<transitions> ::=

<transition> ::=

<gate> 1=

<literal> ::=

<no. accept. sets> =

<acceptance sets> ::=

<no. states> <ws> <no. accept. sets> <states>

[0-9]+ /* number of total states, included the initial one (if 0, the
provided formula is not satisfiable) */

[ \n]+ /* white space */

[0-9]+ /* number of acceptance sets (if 0, all states are accepting) */
<states> <ws> <state> |
[* empty */

<state id.> <ws> <initial?> <ws> <acceptance sets> <end> <transitions>
<end>

[0-9]+ [* state identifiers can be arbitrary unsigned integers (the
initial state is always numbered 0) */

"0" | [* itis not an initial state */
1T /* initial state (exactly one state must be initial) */

<acceptance sets> <accept. id.> <ws> |

[* empty */

[0-9]+ /* acceptance set identifiers can be
arbitrary unsigned integers */

-1 /* it marks the end of either the state

label or the set of state transitions */

<transitions> <ws> <transition> |

[* empty */

<state id. > <ws> "t" | * constantly enabled transition to the
node whose number is <state id.> */

<state id.> <ws> <gate> /* conditionally enabled transition to the
node whose number is <state id.> */

<literal> |

"&" <ws> <gate> <ws> <gate> /* conjunction of literals */

<proposition> | /* atomic proposition */
"1™ <ws> <proposition> /* negated atomic proposition */

Figura 6.5. Sintaxis de la salida que FBT genera

6.2.3. Visualizacion grafica de los autdématas generados

Con el fin de visualizar graficamente la salida textual generada por FBT, debemos

ejecutar un filtro, al que hemos denominado GBA2DOT. Se le ha puesto este nombre

debido a que convierte el autémata de Biichi generalizado que FBT produce al

lenguaje dot, de modo que el resultado de dicha conversién es directamente
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aceptado por la herramienta de visualizacién de grafos dirigidos GRAPHVIZ3

[Gansne00].

Numero total de estados,

incluido el inicial

Nodo 2 <

Nodo 3 <

/y NUmero total de conjuntos de aceptacion

Identificador del nodo

Es el estado inicial

Fin de la etiqueta del nodo 0
Transicion al nodo 2, etiquetada con 1p0
Transicion al nodo 4, etiquetada con pO

@ Fin de las transiciones para el nodo 0

Cumple las condiciones del conjunto de
aceptacion 0

No se trata del estado inicial

Figura 6.6. Salida textual que FBT genera para la formula 1'GpO

El siguiente ejemplo muestra, haciendo uso del ejemplo expuesto en el

apartado anterior, como se puede obtener finalmente una representacién grafica a

partir de la salida textual producida por nuestro traductor.

3 http://www.graphviz.org/
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Ejemplo 6.2: Representacién grafica de la salida generada por FBT para la formula 1Gp0O

A partir del contenido del fichero automaton.txt (presentado en la Figura 6.6) y
mediante la siguiente orden: gba2dot <automaton.txt >graph.txt, se
obtendria lo que se muestra en la Figura 6.7, que se almacenaria en el fichero
graph.txt. Este formato, redactado en el lenguaje dot, es ya mas comprensible, no
sélo por mnosotros, sino también por la herramienta que debe generar
automaticamente la correspondiente representacion grafica a partir de él. Asi, sélo
debemos introducir la siguiente orden: dotty - <graph.txt, que llama a la
herramienta de visualizacion, produciendo como resultado la ventana que se
presenta en la Figura 6.8, y que contiene la representaciéon grafica del autémata de
Bichi generalizado que FBT produce para la formula 'Gp0. Si, por el contrario,
deseamos obtener este autémata en el mismo formato que los autématas mostrados
en el subapartado 5.1.6.3 y en un fichero grafico, para insertarlo en algun
documento, tal y como se hizo en el subapartado mencionado, entonces tendremos
que teclear una orden un poco mas larga: dot -Tpng -Grankdir=LR
-Nfontname=Efont_Serif -Efontname=Efont_Serif <graph.txt

>nGp0. png, cuyo resultado se muestra en la Figura 6.9.

digraph g {
O[style=filled, label="0"];
0->2[label="1p0"];
0->4[label="p0"];
2[1abel="2\n0"];
2->3[label=""t"];
3[1abel="3\n0"];
3->3[label=""1t"];
4[label="4"];
4->2[label=""1p0""];
4->4[label="p0"];
}

Figura 6.7. Resultado de ejecutar el filtro para la salida generada por FBT para la formula !'GpO
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Figura 6.9. Autémata de Biichi generalizado para la formula 'Gp0O

6.3. Resultados experimentales

En la Tabla6.1 se muestran algunos resultados experimentales obtenidos con
nuestro traductor para ciertas propiedades especificadas mediante férmulas FIL.
Como puede apreciarse, esta tabla se divide verticalmente (mediante una linea azul

mas gruesa) en tres zonas:

e La situada mas a la izquierda presenta las formulas o especificaciones que
deseamos que FBT transforme en el automata de Buchi equivalente. La

primera de sus columnas contiene la especificaciéon que se le suministra como
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entrada en cada caso, mientras que la segunda alberga la formula
(equivalente a la de la columna anterior) que FBT realmente almacena y
procesa. Obsérvese que las diez primeras filas se corresponden con casos en
los que a FBT se le introduce una férmula cuyos operadores temporales
pertenecen a la LTL. Tal y como se dijo en el apartado 2.4.1, esos operadores
se definen en FIL para extender su sintaxis restringida y, como se ha
comentado en el apartado 6.2.1, en nuestra herramienta se utilizan s6lo como
abreviaciones de las correspondientes formulas de intervalo, que son las que
se muestran en la segunda columna. Asi, se puede decir también que en la
primera de las columnas de esta zona se representa la correspondiente
féormula en la sintaxis extendida de FIL, mientras que en la segunda se
representa en su sintaxis restringida. En los ejemplos expuestos en las doce
filas inferiores, FBT se ejecuta sobre una férmula expresada en la sintaxis
restringida de FIL, razén por la que en esos casos ambas columnas contienen
la misma férmula, excepto en las filas 15 y 16, en las que se introduce una

pequeiia modificacidén, que se explicard en el apartado 6.4.1 (ver Tabla 6.2).

e La zona central muestra el tamafio de los autématas generados; asi, sus dos
columnas representan respectivamente el nimero de nodos (estados) y arcos
(transiciones) del automata correspondiente. En su primera columna no se ha
considerado el nodo inicial (recuérdese que en el Ejemplo 5.16 se dijo que era
un nodo ficticio), pero si se han contabilizado los arcos que salen de él en su

segunda columna.

e La zona de la derecha se reserva para mostrar todo lo relacionado con los
estados de aceptacién del autémata resultante. Asi, siguiendo la terminologia
utilizada en la Definicion 5.29: Autémata de Blichi generalizado, la columna % indica
el nimero de conjuntos de estados de aceptacién que posee el automata de
Biichi generalizado producido para cada especificacién. La siguiente columna,
| Fi|, muestra el nimero de estados de aceptaciéon de cada uno de dichos
conjuntos, o sea, el numero de estados que cumplen la condicién codificada
por cada conjunto de aceptaciéon. Cuando k > 1, la ultima columna contiene,
segin lo establecido en el subapartado 5.1.6.4, el numero de estados de

aceptacion del autémata de Biichi (clasico) que se obtendria finalmente.

Algunos de los resultados expuestos en las diez primeras filas de la Tabla 6.1 se
comentaran en el apartado 6.4.2, donde se compararan ademas con los obtenidos

por LBT para las mismas formulas o formulas equivalentes. No obstante:
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Tabla 6.1. Resultados experimentales obtenidos con FBT para algunas formulas FIL

Formula o especificacion que FBT ... Tamano Estados de aceptacion
acepta como entrada almacena y procesa Nodos Arcos k | Fi| | Fi|
GpO ['pO > F 1 2 0
Fpl '[pl > F 3 6 1
U pl p2 [1'plp2 > Ip2 4 9 1
V pl p2 [1&plp2ip2 > &plp2 4 8 1
FFpl I['[pl>F>F 4 8 2 3,3
1GGpO I[I[!p0 > F > F 4 8 2 3,3
F]pO&plp2 T[1pO&plp2 > F 5 15 1 3
& FpO Fpl & I[p0>Ff I[plL>Ff 9 20 2 6,6 4
e FFpl Fpl NI[pl >F I['[pl>Ff>F 1 2 1 0
i GFpl GFp2 | '[[pl>F>F [[p2>F>F 5 15 3 4,3, 4 2
[- p3 '[- p2 [- pl pO [- p3 '[- p2 [- pl pO 9 18 1 3
[- pO [- pl [p2 > F [- pO [- pl [p2 > F 7 16 1 3
'[- pO [- p1 [p2 > '[- pO [- p1 [p2 > 7 14 1 2
[- pO !'[pl p2 p3 [- pO I[p1 p2 p3 8 17 1 3
'[- pO '] p1 [p2 > F '[- pO & 'pl '[p2 > F 5 10 1 2
[P0 p3 ™ p1 p2 T[PO p3 e pl p2 6 14 2 2,5 2
[pl p2 f [pl p2 £ 9 17 2 8,6 6
[PO pl [p2 > F [pO pl [p2 > F 12 26 2 9,9 7
'[PO pl [p2 > F T[PO pl [p2 > F 8 18 2 2,7 2
[p1 ,plp2 pO [p1 ,plp2 pO 10 21 2 7,9 7
[,p1lp2 ,p3p4 !p0 1[,p1lp2 ,p3p4 1p0 21 58 2 12, 3 3
[pO > [- ,plp0 Ip2 [pO > [- ,plp0 Ip2 8 17 1 3
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¢ Obsérvese que la formula de la fila 8 es una FPM (ver Definicion 5.5).

¢ El autémata resultante para la férmula de la fila 9 no acepta ninguna
secuencia, dado que tiene un conjunto de estados de aceptacién y su tnico
estado no pertenece a él. Esto es 16gico, ya que esa formula no es satisfacible,

puesto que su negaciéon (e FFpl Fpl) es una tautologia.

¢ Foérmulas como la representada en la fila 10 se suelen utilizar en verificacion
cuando se desea comprobar alguna propiedad bajo cierta condicién de equidad
(fairness) [France86] que no estd implementada en el comprobador de
modelos. Asi, en la formula de la fila 10, pl expresaria que algin elemento
(por ejemplo: un proceso, una transicion, etc.) esta habilitado, mientras que

p2 representaria la ejecucion de ese elemento.

En las doce ultimas filas hemos intentado poner formulas representativas de
los distintos tipos de formulas de intervalo que se explicaron en el apartado 5.1.1.
Asi, las formulas incluidas en las filas 11 a 15, ambas inclusive, se corresponden
con FIAs, mientras que las contenidas en las filas 16 a 22 son FINAs. Mas

concretamente:

¢ La féormula de la fila 11 es una FPP anidada a una SMIA (ver Definicion 5.14).

¢ La fila 12 contiene una FFB anidada a una SMIA, y, dado que el patrén de
busqueda no trivial de su ultima subférmula sélo incluye una férmula, puede
decirse que se trata de una propiedad invariante anidada a una SMIA (ver
Definicion 5.19). Su negacién, representada en la fila 13, se trata por tanto de
una FE anidada a una SMIA (ver Definicion 5.20). El propdsito de incluir, tanto
en estas dos filas como en las filas 18 y 19, una férmula y su correspondiente
negacién es mostrar que la negaciéon de una férmula no supone una explosién

exponencial en el tamarfo del autémata resultante.

¢ La formula representada en la fila 14 es una FINA anidada a una SMIA (ver
Definicion 5.14 ), mientras que la que se muestra en la fila 15 es una FPM
anidada a una SMIA (ver Definicion 5.15), por lo que FBT tendra que aplicar la
regla de expansioén correspondiente de la Tabla 5.2 a la hora de traducir esta

ultima férmula.
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La FINA de la fila 16 afirma que existe un intervalo (en el futuro reflexivo)
cuyos extremos se definen respectivamente por las ocurrencias de p0O y p3, de

modo que en el primer estado del mismo se cumple la disyuncién exclusiva de

ply p2.

La férmula de la fila 17 establece la imposibilidad de construir el intervalo

especificado.

El significado de la férmula de la fila 18 es que si su intervalo mas externo
puede ser construido, entonces 'p2 se satisfaria invariantemente sobre
cualquier estado de dicho intervalo. Por el contrario, su negacién (férmula de
la fila 19) afirma que dicho intervalo existe (su construccién no puede fallar) y

que p2 se satisface eventualmente dentro de él.

En las tres ultimas filas, a diferencia de las anteriores, se presentan formulas
que tienen al menos un patrén de busqueda con méas de una férmula
(btsqueda); de ahi que en ellas aparezca la coma, que es el operador que FBT
utiliza para unir las formulas objetivo de las distintas busquedas que forman
un mismo patrén de busqueda (ver Figura6.4). Dentro de este grupo de
férmulas, las dos primeras definen un intervalo al que se anida una FPP (mas
concretamente, un literal), mientras que la tdltima anida una MIA a un
intervalo que define un sufijo de la ejecucién completa (a partir del estado en

que se cumple p0).

6.4. Comparativa entre LBTy FBT

Dado que, como se ha comentado al principio de la seccién 6.1, para implementar

FBT nos hemos basado en el traductor LBT, reutilizando parte de su cédigo, en

esta seccién vamos a comparar ambas herramientas entre si. Dicha comparacion se

establecera en primer lugar a nivel de sus respectivos disefios e implementaciones

(ver apartado 6.4.1), con el fin de indicar qué es lo que tienen en comun y de

resaltar las mejoras y optimizaciones que hemos introducido en FBT con respecto a

LBT. Por dltimo, en el apartado 6.4.2 se compararan los autématas de Biichi que

ambos traductores generan para la misma férmula (si es aceptada por los dos) o

para féormulas equivalentes (caso de no ser admitida alguna férmula por uno de
ellos).
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6.4.1. En cuanto a sus disefios e implementaciones

En FBT hemos seguido la misma sintaxis que se utiliza en LBT para todos aquellos
componentes de formulas que son cominmente aceptados por ambos traductores;
asi, éstos comparten la misma sintaxis para las constantes légicas, los literales, los
operadores proposicionales y ciertos operadores temporales de la LTL: F, G, Uy V
(cuyos significados se muestran en la Figura 6.4). Adicionalmente, FBT implementa
el operador de intervalo, [, mientras que LBT incluye el operador X (next), que no
hemos considerado en nuestra implementacién por no estar definido ni tener una

construccion equivalente en FIL.

LBT representa internamente y procesa cualquier férmula en su forma normal
de negacion; asi, si la férmula que se le suministra como entrada contiene alguna
negacién que afecta a algin operador, entonces convierte dicha férmula en otra
equivalente, donde los operadores de negacién sélo se aplican a las variables
proposicionales. FBT conserva esta caracteristica de empujar las negaciones tan
dentro como sea posible, pero sélo para los operadores de la LTL, esto es, en las
formulas que FBT procesa y almacena, una negacion puede aparecer no soélo
delante de una proposicién atémica sino también delante del operador de intervalot
(compruébese esto en la segunda columna de la Tabla 6.1). Para ello aplica las reglas
que se presentan en la Tabla 6.2, donde <F1> y <F2> hacen referencia a cualquier

férmula aceptada por FBT (ver Figura 6.3 y Figura 6.4).

Tabla 6.2. Relacion existente entre los operadores de la LTL con respecto a la negaciéon

Formula de entrada Se almacena como
i <fl> <f2> | '<Fl> <f2>
le <F1> <f2> N <Fl> <F2>
IN <Fl> <F2> e <fl> <f2>
16 <F1> <f2> | '<Fl> 1<F2>
1 <fl> <f2> & 1<f1l> 1<f2>

1IG <f1> F I<fl>

IF <f1> G I1<f1>
U <f1> <f2> V I<Fl> 1<F2>
IV <f1> <f2> U 1<fl> 1<Ff2>

4 Obsérvese que las reglas de expansion (ver apartado 5.1.4) tienen en cuenta este hecho.
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Como puede apreciarse, las reglas de la Tabla6.2 muestran: (a) la relacion
existente entre los operadores 1 y |, (b) que los operadores € y ™ son opuestos, y (c)
que los operadores & y | son duales, al igual que lo son los operadores Gy Fy Uy V
respectivamente. Puede comprobarse facilmente que dichas reglas se han aplicado

a las formulas contenidas en las filas 6, 9, 10, 15y 16 de la Tabla 6.1.

En el Apéndice B se indica como se puede modificar la implementacién actual de
FBT para contemplar reglas similares a las mostradas en la Tabla 6.2, pero para el
operador de intervalo, o sea, para poder empujar la negacién colocada directamente
delante de dicho operador dentro del intervalo. Para ello, habria que extender la
sintaxis de las formulas aceptadas con dos nuevos operadores: busqueda fuerte e
intervalo fuerte, con el fin de obtener con facilidad la formula dual de una férmula

de intervalo.

Una vez que se han comentado los puntos fundamentales que tienen en comun
LBT y FBT, a continuacion se resaltaran las principales diferencias existentes en el

disefio e implementacién de ambas herramientas:

(1) Durante el proceso de expansion de los nodos del grafo, FBT considera que dos
nodos casan o concuerdan, esto es, representan al mismo estado, cuando
contienen el mismo conjunto de literales y sus campos Next almacenan el
mismo conjunto de férmulas; por esta razén integra ambos nodos en uno (lineas
3-6 de la Figura5.2). Sin embargo, LBT sélo fusiona dos nodos cuando los
campos Old y Next de un nodo contienen respectivamente los mismos conjuntos
de formulas que sus homologos en el otro nodo. La ventaja de aplicar nuestro
criterio consiste en que en muchos casos se consigue reducir el nimero de
nodos generados con respecto a los que se producirian si se hubiera
implementado la condicién considerada en LBT, tal y como se pondra de

manifiesto en el Ejemplo 6.6 del apartado 6.4.2.

(2) Lo primero que FBT hace con la férmula elegida, 7, del campo New es
comprobar si su negacién (—7) esta incluida en el campo Old, en cuyo caso ese
nodo debe descartarse (lineas 11-13 de la Figura 5.2). De este modo, se detectan
rapidamente las contradicciones en un nodo, evitando tener que procesar un
montén de férmulas de un nodo (que finalmente se debera descartar) hasta
llegar al nivel de los literales, que es donde se detectan las contradicciones en
LBT. En una implementacién anterior de nuestro traductor, también se

detectaban las contradicciones en este mismo nivel (en los literales), pero se
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3)

introdujo una mejora con respecto a la implementacién efectuada en LBT. Asi,
la busqueda de la negacién del literal correspondiente se realizaba sobre el
conjunto m_atomic®, que soélo contiene los literales del nodo, en lugar de
realizarla como LBT sobre el campo Old, que no sélo almacena los literales,
sino cualquier férmula procesada en el mismo. Con ello conseguiamos llevar a

cabo dicha comprobacién de una forma mas rapida y eficiente.

En FBT, el proceso de expansion de las féormulas con operadores temporales
(férmulas de intervalo) se basa en la ocurrencia de alguno de sus reductores o
en que ninguno de ellos se dé, en cuyo caso se introduce explicitamente la
negacién de todos sus reductores en el nodo que representa ese caso (lineas 32-
33 de la Figura5.2). Por el contrario, al expandir una férmula cuyo operador
principal es un operador temporal (G, F, U y V), LBT s6lo introduce su formula
“reductora” (utilizando el mismo término que en FIL), no afnadiendo la
negacion de la misma al nodo que representa el caso alternativo en el que la

férmula analizada no se “reduce”. El siguiente ejemplo trata de aclarar esto:

Ejemplo 6.3: Comparacién de las reglas de expansion aplicadas por LBT y FBT para la formula Fpl

La

Tabla6.3 muestra las reglas de expansion que LBT y FBT aplican

respectivamente a la férmula almacenada en la fila 2 de la Tabla 6.1. En ella puede

obs

ervarse que, aparte de como se representa internamente dicha férmula en cada

traductor, la Unica diferencia existente estd en que FBT introduce !'pl en el campo

New del nodo actual, mientras que LBT no lo hace. Reparese en que la regla

mostrada para FBT es una instanciacién de la regla general para ese tipo de

féormulas, expuesta en la fila 23 de la Tabla 5.3.

Tabla 6.3. Reglas de expansion que LBT y FBT aplican para la formula Fpl

Formula NewNode CurrentNode
Traductor| Introducida Procesada New New Next
LBT Fpl Fpl {p1} — {Fp1}
FBT Fpl [pl>f {p1} {Tp1} {'[pl1>F

5 Recuérdese que en el apartado 6.1.1 se dijo que este conjunto contenia los literales
almacenados en el campo Old (m_old en la implementacién) de ese nodo.
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(4) Para el establecimiento de los conjuntos o condiciones de aceptacion
(subapartado 5.1.6.2), nuestro traductor emplea una heuristica mejorada con
respecto a la utilizada en LBT, donde la busqueda de las férmulas que
expresan eventualidad, o sea, las que tienen como operador principal el
operador U (strong until) o el operador F (finally, eventually), se realiza sobre el
campo Old de los nodos almacenados en el conjunto GraphNodes, en lugar de
sobre su campo Next, como hace FBT. Obviamente, este Glltimo campo contiene
bastantes menos férmulas que el primero, dado que en él sblo se almacenaran
las férmulas temporales (férmulas de intervalo, en el caso de FBT) que se
cumplen, pero no inmediatamente, en el estado que representa ese nodo,
mientras que el campo Old alberga no sélo dichas férmulas, sino también una
serie de férmulas proposicionales, ademéas de todas aquellas férmulas
temporales que se reducen (se satisfacen total o parcialmente) en dicho estado.
Por lo tanto, esta heuristica permite que FBT calcule mas rapidamente las

condiciones de aceptacion.

(5) Para determinar los estados de aceptaciéon (subapartado 5.1.6.3), esto es, los
estados que pertenecen a cada conjunto de aceptacién, FBT sélo ha de
comprobar que ninguna de las féormulas de eventualidad asociadas a la
condicién de aceptacién correspondiente se encuentra almacenada en el campo
Next de un nodo. Efectuar estas comprobaciones sobre el campo Next (en vez de
sobre el campo Old, que es donde lo hace LBT) de nuevo aporta ventajas
(rapidez y sencillez) a nuestro procedimiento. Ademas, para determinar si un
estado pertenece o no a un conjunto de aceptaciéon, LBT no sélo ha de
comprobar la presencia o ausencia de la férmula que expresa la
correspondiente eventualidad (férmula del tipo F <> o U <g> <F>, donde <f>y
<g> representan a cualquier formula aceptada por LBT), sino también la de la
formula que la satisface (<F>). Todo ello hace que el procedimiento para

calcular los estados de aceptacién sea mas complejo en LBT que en FBT.

6.4.2. En los resultados obtenidos

Como ya se ha comentado, FBT no sélo reconoce el operador temporal propio de
FIL, es decir, el operador de intervalo, sino también todos los operadores
temporales que LBT admite, excepto el operador X (next); pero, eso si, como
abreviaciones de las correspondientes féormulas de intervalo FIL (nuestra

herramienta sélo almacena y procesa éstas ultimas). Asi, el propédsito de la
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inclusién de las formulas que aparecen en las diez primeras filas de la Tabla 6.1 es
el de que ambos traductores las puedan aceptar directamente como entrada. Los
resultados obtenidos para las formulas mas simples de este grupo (filas 1 y 2)
indican que ambas herramientas generan autématas de Biichi con la misma
complejidad. En el Ejemplo 6.4 se comparan los autématas producidos para una de
esas férmulas, concretamente la contenida en la fila 2. Para la formula de la fila 1,
ambos traductores obtienen exactamente el mismo autémata. Por otra parte, para
las férmulas que contienen al operador U (strong until) o a su dual V (release), LBT
produce normalmente autématas algo méas simples que FBT. El Ejemplo 6.5 muestra
esto para la formula de la fila 3, ocurriendo algo similar para la de la fila 4. Sin
embargo, por regla general, FBT genera autématas méas simples que LBT para las
féormulas mas complejas del grupo mencionado (contenidas en las filas 5 a 10). Asi,
excepto para la férmula de la fila 7, para la que LBT produce un autémata de 4
nodos y 9 arcos (algo mas simple que el generado por FBT, con 5 nodos y 15 arcos),
el resto de dichas férmulas dan como resultado autématas menos complejos por
parte de FBT. Dos de estos casos se comentan en el Ejemplo 6.6 y en el Ejemplo 6.7

respectivamente.

Como LBT no admite directamente como entrada las férmulas de intervalo,
para proporcionarle una formula equivalente a las contenidas en las doce ultimas
filas de la Tabla 6.1 habria que recurrir al anidamiento de operadores hasta, tal y
como se indic6 en el apartado 2.3.3, lo que hace que la férmula procesada por LBT
sea mas compleja que la procesada por FBT y, por tanto, también lo sean los
autématas resultantes. El Ejemplo 6.8 aporta mas detalles acerca de esto para la

formula de la fila 18.

Ejemplo 6.4: Comparacién de resultados obtenidos por LBT y FBT para la férmula Fpl

La Figura 6.10 muestra los autématas de Biichi que LBT y FBT generan a partir de
la férmula contenida en la fila 2 de la Tabla 6.1. Reparese en que ambos grafos son
equivalentes. La unica diferencia observable en ellos, o sea, las etiquetas en las
arcos entrantes al nodo 4, es consecuencia de lo comentado en el punto (3) del
apartado 6.4.1. Recuérdese que la etiqueta ‘t’ debe interpretarse como “cualquier
combinacién posible de los literales que se pueden formar a partir del conjunto de

proposiciones atémicas considerado”. Asi, para la formula de este ejemplo, FBT
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construye un autémata determinista®, mientras que el generado por LBT es no
determinista, ya que si se produce pl, estando en el estado 0 o en el 4, podemos
pasar tanto al nodo 2 como al 4. Esto resta algo de intuicién al grafo de la Figura
6.10(a) con respecto al de la Figura 6.10(b), a la hora de ser interpretado por un ser
humano. Consecuentemente, y esto suele ser la ténica general para casi todas las
féormulas analizadas por ambos traductores, los grafos generados por FBT son mas

Intuitivos y faciles de entender para el usuario de una herramienta de este tipo.

§

(a) (b)

Figura 6.10. Autématas de Biichi generados para la férmula Fpl por: (a) LBT; (b) FBT

Ejemplo 6.5: Comparacion de resultados obtenidos por LBT y FBT para la férmula U pl p2

La Figura 6.11 muestra los autématas de Biichi que ambos traductores construyen
para la férmula U pl p2. En la fila 3 de la Tabla6.1 puede verse que FBT la
transforma automaticamente en la férmula de intervalo '[ | 'plp2 > Ip2, siendo
ambas semanticamente equivalentes. En este caso, el grafo producido por LBT es

un poco mas simple que el que FBT genera. Esto quizas sea debido a que la féormula

6 Aunque, por regla general, FBT produce autématas no deterministas.
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de intervalo que FBT analiza intenta “simular” la propiedad que, de un modo més

simple, establece el operador hasta.

(a) (b)

Figura 6.11. Autématas de Biichi generados para la férmula U pl p2 por: (a) LBT; (b) FBT

Ejemplo 6.6: Comparacién de resultados obtenidos por LBT y FBT para la férmula & FpO Fpl

La Figura 6.12 muestra c6mo, para la formula almacenada en la fila 8 de la Tabla 6.1,
FBT genera un autémata mas simple que el construido por LBT. Obsérvese que en
éste ultimo (Figura 6.12(a)) los arcos entrantes a los nodos 5 y 20 tienen la misma
etiqueta (p0), lo que indica que contienen el mismo conjunto de literales; ademas,
tienen los mismos sucesores (nodos 7 y 8). Esto significa que estan representando al
mismo estado, por lo que su duplicidad es redundante, pudiéndose simplificar el
grafo si ambos se fundieran en un tnico nodo. Lo mismo es aplicable a los nodos 11
y 23. Esto, que ocurre a menudo en los autématas generados por LBT, no se
produce nunca en los obtenidos con FBT, gracias a lo explicado en el punto (1) del

apartado 6.4.1.
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(b)

Figura 6.12. Autématas de Biichi generados para la férmula & FpO Fp1 por: (a) LBT; (b) FBT
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Ejemplo 6.7: Comparaciéon de resultados obtenidos por LBT y FBT para la formula e FFpl Fpl

En la Figura 6.13 se muestran los autématas que LBT y FBT generan a partir de la
férmula contenida en la fila 9 de la Tabla 6.1. Ninguno de ellos acepta secuencia
alguna. Obsérvese que el de LBT no tiene ningtin estado etiquetado con los dos
1dentificadores de sus conjuntos de aceptacién y que no existe ningun ciclo que
recorra estados de aceptacion de uno y otro conjunto. Como se explicé en la seccion
6.3, el de FBT tiene un conjunto de aceptacién, pero ningun estado pertenece a él.
En ocasiones, se utilizan formulas que no son satisfacibles, como la de este ejemplo,

para verificar que su negacién es una férmula valida, es decir, una tautologia.

DOTTY

Figura 6.13. Autématas de Biichi generados para la férmula 'e FFpl Fpl por: (a) LBT; (b) FBT

Segun afirman sus propios autores, LBT es una implementaciéon altamente
optimizada del algoritmo presentado en [Gerth95]. De hecho, al final del articulo
citado aparece, dentro de una tabla con resultados experimentales, la formula de

este ejemplo, indicandose que el autémata obtenido para ella tenia 22 nodos, 41
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arcos y 2 conjuntos de aceptacién. Asi, puede verse (Figura 6.13(a)) que la reduccién
de tamano lograda por LBT con respecto al algoritmo original es considerable. Pues
bien, obsérvese que FBT consigue reducir ain mas el tamano del autémata
resultante (Figura 6.13(b)).

Ejemplo 6.8: Comparacién de resultados obtenidos por LBT y FBT para la féormula [pO pl [p2>f

Dado que LBT no reconoce la formula [pO pl [p2 > f, habra que suministrarle se
féormula equivalente expresada en la sintaxis que admite. Recuérdese que la
semantica asociada a dicha férmula indica que ésta se satisface siempre y cuando

se cumpla una de estas cuatro condiciones:

(a) Que la primera ocurrencia de pO se dé estrictamente antes que la primera
ocurrencia de pl, y desde el mismo instante en que se dé pO debe satisfacerse
invariantemente !'p2 hasta que pl se cumpla. Esto se expresa en la sintaxis

admitida por LBT mediante la siguiente férmula: U pl &pO U 1p2 pl.

(b) Que no haya ningun estado en el futuro en el que se satisfaga pO, lo que

equivale a decir que se cumpla G!pO.
(¢) Que nunca se satisfaga pl, esto es, que GIpl sea cierto.

(d) Que pl preceda a p0, lo que en LBT se expresa mediante la férmula V p1 !pO,
que afirma que tanto en el estado donde se satisfaga pl como en todos los

anteriores a él se da 1p0.

Por tanto, la férmula equivalente a [pO pl [p2 > ¥ que se le debe introducir
como entrada a LBT es la disyuncién de las cuatro formulas que se acaban de
explicar,osea: | UTpl&pOU Ip2pl | GIpO | GIpl Vpl Ipo0.

Obsérvese que la féormula de intervalo de este ejemplo expresa de forma maés
concisa y elegante la propiedad explicada. Adema4s, el analisis y descomposicién que
FBT hace de ella, produce como resultado un autémata (Figura 6.14(b)) mas simple

que el que LBT genera para su férmula equivalente (Figura 6.14(a)).
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pl

& po ®Q p1

&pllp0 @) Ip0 3’ Ipl
) .

(a)

(b)

Figura 6.14. Autématas de Biichi generados para la formula [pO pl [p2 > f por: (a) LBT; (b) FBT
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Conclusion: Aunque tanto el nimero de nodos de los autématas generados
por ambas herramientas como el tiempo que emplean en construirlos es
exponencial con respecto al tamaiio de la férmula introducida, la experiencia nos
muestra que los resultados obtenidos para las especificaciones més utilizadas en
verificaciéon son, por regla general, pequenos. En este apartado se ha mostrado que
los autématas resultantes al ejecutar ambos traductores para férmulas
equivalentes son de complejidad similar, saliendo ligeramente favorecida nuestra
herramienta en la mayoria de los casos analizados. Ademads, como apunta Doron
Peled en [PeledOla], debe tenerse en cuenta que un buen formalismo de
especificacién es aquél que en la practica describe las propiedades utilizadas mas
frecuentemente con especificaciones relativamente cortas y no dificiles de
comprobar. Por todo ello, podemos concluir que FIL es un buen formalismo de
especificaciéon y que FBT es una buena herramienta para la traduccién eficiente de

sus féormulas a autématas de Buchi.
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RESUMEN Y ORGANIZACION

Como es norma habitual en la redaccién de una memoria de tesis, este Gltimo
capitulo se dedica a las conclusiones y consideraciones finales. Asi, en la primera
de sus secciones se presentan los trabajos relacionados con el nuestro desde
diferentes perspectivas: formalismos para razonamiento temporal, enfoques
para generacién de automatas y su aplicacién a distintas técnicas de verificacion
y formalismos con representacién visual. En la segunda seccion se exponen las
conclusiones propiamente dichas del trabajo de investigacion que se ha llevado a
cabo, destacando las principales contribuciones y aportaciones del mismo.
Finalmente, en la tercera seccién se indica como podemos continuar este trabajo,
es decir, se aportan ideas sobre posibles orientaciones o lineas futuras de

investigacién y actuacion.
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7.1. Trabajos relacionados

En esta seccién se van a presentar los trabajos previos relacionados de algtin modo
con el nuestro. Para ello, los contemplaremos desde distintas opticas. Asi, en el
primer apartado se exponen los principales formalismos existentes para
razonamiento temporal, centrandonos especialmente en los formalismos légicos y
describiendo la relacién existente entre la légica utilizada en esta tesis (FIL) y
aquellos formalismos mas préximos a ella. En el apartado 7.1.2 se revisan los
principales enfoques existentes para generar autématas a partir de féormulas de
una légica temporal lineal (dado que FIL pertenece a este grupo concreto de
légicas) y su aplicacién a diferentes técnicas de verificacién, empleando todas ellas
una exploracién explicita de su espacio de estados (puesto que éste es el ambito de
aplicaciéon de nuestro trabajo). Finalmente, en el apartado 7.1.3 se presentan
diferentes formalismos con representacion visual aplicables en distintos momentos
del ciclo de vida del desarrollo de un sistema, tratando de mostrar el creciente
interés de los investigadores y profesionales implicados en este campo en la
utilizacion de formalismos graficos, ya que se ha demostrado que facilitan la
compresion y el razonamiento. Aunque este ultimo aspecto (la representacién
grafica) no se trata con gran profundidad en esta tesis, no debe olvidarse que uno
de sus objetivos es el de propiciar la implementacion de herramientas amigables
con representaciones graficas intuitivas que ayuden en la dificil tarea de especificar
y verificar sistemas concurrentes y reactivos, lo que se propone como continuacién

del trabajo hasta ahora desarrollado (ver seccién 7.3).

7.1.1. Formalismos para razonamiento temporal

En 1977, Amir Pnueli introdujo la légica temporal como formalismo para razonar
con los programas concurrentes [Pnueli77]. Desde entonces, muchos trabajos de
bastantes investigadores han hecho que dicha légica sea un formalismo efectivo
para la especificacién y verificacion de sistemas concurrentes y reactivos
[Manna82] [Pnueli86a] [Emerso90] [Manna92] [Manna95].

Dentro de las légicas temporales hay distintas variantes o clases, que difieren
fundamentalmente en la representacién subyacente del tiempo y en la expresividad
de sus operadores temporales. Entre ellas, la variante méas conocida y utilizada es
la LTL (Linear Temporal Logic), que representa el tiempo de forma discreta y

lineal, con punto inicial, pero sin punto final (o sea, isomorfo con el conjunto de los
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enteros no negativos) y cuyos operadores temporales son: siempre (always),
eventualmente (eventually), siguiente (next) y hasta (until). También se conocen
varias extensiones de la LTL, entre ellas las que anaden: operadores que hacen
referencia al pasado [Lichte85b], acciones [Lampor94], o elementos para trabajar
con tiempo real [Alur89] [Ostrof89]. Otra variante de la LTL es la que utiliza un

modelo de tiempo continuo (o sea, denso, no discreto) [Barrin86].

Por otra parte, las légicas de tiempo ramificado [Ben-Ar83] representan el
tiempo con una estructura ramificada (en forma de arbol), donde cada instante
tiene varios sucesores, permitiendo asi especificar los distintos comportamientos
posibles de un sistema. De entre ellas, la CTL (Computational Tree Logic)
[Clarke86] es la mas utilizada. También ha habido intentos, como por ejemplo
[Pinter84], para definir una légica cuyo dominio de interpretaciéon sea un orden

parcial.

Pratt introdujo la Légica de Procesos [Pratt79], que fue maés tarde refinada en
[Harel82]. En esta légica, las formulas se interpretan sobre intervalos o “caminos”
de una ejecucién. Surgieron a continuacién una serie de légicas de procesos mas
potentes [Harel84] [Kozen90]. Sin embargo, y como era de esperar, se vio que
existia una relacién directa entre la expresividad de una légica y la complejidad de
su problema de decisién, descubriéndose que la mayoria de las légicas de procesos
mas expresivas o eran indecidibles o su procedimiento de decisién era no elemental
(ver pagina 811 de [Kozen90]). A partir de aqui, y dada la creciente necesidad de
herramientas automatizadas que soportaran los correspondientes formalismos, el
interés se fue desplazando desde la busqueda de formalismos con una expresividad
cada vez mayor hacia la utilizacién de formalismos que contaran con un algoritmo
de decisién eficiente. Asi, se reconocié que la expresividad de la légica temporal con
el operador hasta (until) era suficiente para establecer la mayoria de las
propiedades que son de interés a la hora de especificar los sistema concurrentes
[Emers090].

Las légicas temporales tradicionales permiten razonar acerca de las
propiedades que se aplican a todos los estados de una ejecucién del sistema
considerado. Sin embargo, no es facil especificar con ellas propiedades que sélo
deben cumplirse en determinados intervalos o fragmentos de una ejecucion. Para
este ultimo fin surgieron las légicas de intervalos [Allen83] [Halper83] [Schwar83]

[Halper91], que son légicas temporales de alto nivel que permiten restringir el
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ambito del razonamiento a contextos especificos de una ejecucion, estableciendo los
correspondientes intervalos de tiempo. Estas légicas de intervalos también facilitan
el razonamiento composicional (en el sentido de que un intervalo grande puede
formarse a partir de otros mas pequenos) y jerarquico (pudiéndose establecer
distintos niveles de abstracciéon, de modo que un intervalo de una especificacién
mas abstracta puede ser refinado en otro “méas grande” de una especificacién mas

concreta).

En 1983, Schwartz, Melliar-Smith y Vogt introdujeron IL (Interval Logic)
[Schwar83], una légica temporal de alto nivel que utiliza operadores de busqueda
para construir intervalos temporales sobre los que poder establecer propiedades
para determinar su cumplimiento. Sobre el mismo tiempo y de forma
independiente, Halpern, Manna y Moszkowski crearon la ITL (Interval Temporal
Logic) [Halper83], una extensién de la légica temporal en la que las férmulas se
Interpretan sobre caminos, y que proporciona dos operadores temporales: siguiente
(next) y corte (chop). Entre ambas légicas, IL e ITL, existen importantes diferencias
semanticas y de representaciéon, siendo distintas en expresividad, complejidad y
procedimientos de decisién. Sin embargo, ambas tratan adecuadamente la cuestién
de la representacion de contextos temporales, pero sufren el problema de la
complejidad computacional, ya que en ambos casos el mejor procedimiento de
decisién disponible es no elemental [Plaist83] [Halper83]. Lo mismo ocurre en
[Rosner86], donde se describe una légica temporal proposicional con el operador
corte (chop). Asi, la verificacién automatizada usando estas légicas es dificil de
solucionar algoritmicamente. Duration Calculus [Chaoch91] es una extensién de la
ITL que permite el razonamiento con las integrales de las duraciones de los

intervalos sobre los que se cumplen los predicados o propiedades.

Un enfoque alternativo, desarrollado en [Allen83] y en [Halper91], considera
los intervalos como primitivas. En este enfoque, las proposiciones atémicas se
cumplen para (todo) el intervalo, proporcionandose modalidades para relacionar
intervalos y adoptandose varias formas de tiempo. Sin embargo, en su forma mas
general, estas logicas se muestran como indecidibles en [Halper91], donde también
se introducen algunas simplificaciones, bajo las cuales algunos fragmentos se hacen
decidibles, pero el algoritmo de decision es aun asi no elemental. Las légicas de
intervalos de [Halper91] han sido adicionalmente desarrolladas y sus teorias de
demostracion investigadas por Venema en una serie de articulos (ver [Venema94]

para referencias relacionadas).
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FIL (Future Interval Logic) [Ramakr93a] esta inspirada en gran parte en IL, a
partir de la que ha evolucionado. Sin embargo, y a diferencia de ésta, FIL cuenta
con un procedimiento de decisién elemental [Ramakr92] [Ramakr96a]. Al igual que
IL, FIL wutiliza operadores de busqueda para construir explicitamente los
intervalos. De este modo, en ambas légicas (al igual que en ITL) los intervalos se
derivan a partir de secuencias de estados y de las transiciones que forman sus
extremos. No obstante, FIL difiere de IL en su sintaxis y semantica. Asi, mientras
que en IL la buisqueda del extremo derecho de un intervalo comienza en el extremo
1zquierdo del mismo, en FIL cada uno de sus extremos es localizado por una
secuencia de busquedas independientes que comienzan en el mismo punto. Otra
diferencia es que en IL las busquedas localizan eventos que marcan cambios en los
valores de las formulas, mientras que en FIL las busquedas localizan estados en los
que las férmulas se cumplen. Esta semantica basada en estados es con frecuencia
mas conveniente para su utilizacién en especificacién y verificacién. También existe
una extensiéon de FIL para tiempo real, denominada RTFIL (Real-Time Future
Interval Logic), para la que también existe un procedimiento de decisién elemental
[Ramakr93b] [Ramakr96b].

ISL (Interval Specification Logic) [Goswam92] es otra légica basada en
intervalos que, sin su constructo de tiempo real, es bastante parecida a FIL,
aunque el uso y la construcciéon de las modalidades de intervalos esta bastante
restringido en ISL. Sin embargo, esta légica permite cuantificacién sobre el nimero
de ocurrencias de eventos asociados con una féormula, lo que, unido a su capacidad
para construir intervalos, la hace apropiada para su aplicacién a metodologias de

razonamiento basadas en refinamiento.

En lo que a nuestro trabajo se refiere, desde un primer momento hemos estado
interesados en la aplicaciéon de formalismos l6gicos a la especificacion y verificacién
de sistema reactivos. Asi, en nuestro primer trabajo en este campo [Hornos97]
utilizamos como formalismo légico subyacente la LTL, pero con una semantica mas
restrictiva, en el sentido de que en cada instante de una ejecucién sélo se permitia
la ocurrencia de un dnico suceso o evento. Poco tiempo después descubrimos FIL y
su intuitiva representacion grafica, GIL, pensando que era un formalismo bastante
atractivo y de gran valor practico, por lo que a partir de [Hornos99] nuestro trabajo
de investigacién se ha centrado en la aplicaciéon de esta légica a la especificacion y

verificacidon de sistemas concurrentes y reactivos.
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Desde un punto de vista mas algebraico, otra direccion distinta a los enfoques
légicos mencionados en este apartado la constituyen las Algebras de Procesos
[Baeten90]. Trabajos especialmente relevantes dentro de esta area de investigacién
han sido la teoria de CSP (Communicating Sequential Processes) [Hoare78] y el
desarrollo de CCS (Calculus of Communicating Systems) [Milner80]. También se
han hecho esfuerzos, como por ejemplo el de [Stirli88], para combinar estas

4lgebras con enfoques de légicas temporales.

7.1.2. Generacion de autématas a partir de formulas légicas y
su aplicacion a distintas técnicas de verificacion

La primera traduccion de una férmula LTL a un autémata de Biichi se obtuvo
mediante la interseccién de dos autématas [Wolper83]: el autéomata local, que
reconoce el componente de seguridad de la formula, y el autémata de eventualidad,
que reconoce su componente de vivacidad. Este es el denominado enfoque basado en
teoria de autématas (automata-theoretic approach), que se propuso para mostrar la
conexion tedrica existente entre la LTL y los autématas de Biichi y para establecer
su correccion. Se trata de una construccion global, que primeramente genera todos
los nodos posibles (uno para cada conjunto maximalmente consistente de
subféormulas de la propiedad) para ambos autématas. A continuacion se construyen
los arcos entre pares de nodos, si se satisfacen ciertas condiciones de consistencia.
Finalmente, se halla el producto de ambos autématas. Sélo al final es posible
comprobar qué nodos son realmente alcanzables desde los estados iniciales.
Aunque es una manera simple de describir la construcciéon del autdémata,
claramente no es una buena forma de implementarla, ya que inmediatamente

produce el peor caso de complejidad exponencial.

Este enfoque, ahora clasico, fue utilizado para resolver el problema de la
comprobacion de modelos para la LTL en [Vardi86], donde primeramente se
construyen ambos espacios de estados, representados mediante autématas de
Biichi: uno para el sistema a ser verificado y otro para la negacion de la propiedad.
Este tltimo incluye todas las secuencias de ejecucién (modelos) que violan la
propiedad. A continuacién se analizan conjuntamente los dos espacios de estados
para comprobar si comparten alguna secuencia de ejecucién, en cuyo caso
significaria que el sistema puede incumplir la propiedad. Por esta razdén, en el
momento en que se encuentra una de estas secuencias, el analisis finaliza y dicha

secuencia se devuelve como contraejemplo. En caso contrario, se puede afirmar que
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todas las secuencias infinitas de ejecucién generadas a partir del espacio de estados
del sistema satisfacen (son modelos de) la especificacion, o en otras palabras, que
ninguna de ellas la incumple. Por lo tanto, este analisis es equivalente al problema
de verificar si el lenguaje aceptado por el producto (sincrono) de ambos autématas
es vacio, al que normalmente se conoce como comprobacién del vacio del automata
producto. Un enfoque general para resolver este problema consiste en comprobar

los componentes fuertemente conectados, que es lo que se hace en [Lichte85a].

Una construcciéon que también sigue el mencionado enfoque basado en teoria
de autématas se emplea en [Ramakr96a], pero esta vez para comprobar la
satisfacibilidad de una formula FIL, de tal modo que se determina que una férmula
es satisfacible si y sélo si el lenguaje aceptado por el autémata de propiedad es no
vacio. Para ello, dicho autémata debe aceptar alguna secuencia. Asi, la
comprobacion de la satisfacibilidad de una féormula se reduce al problema de
comprobar el no vacio de su autémata de propiedad. FIL es, segiin sus creadores, la
primera légica de intervalos para la que se ha conseguido obtener un procedimiento
de decision elemental. Este problema es, por lo general, no elemental y a menudo
indecidible para el resto de las légicas de intervalos, en parte debido a la dificultad
de codificar sucintamente la nocién de subcontexto (establecido por un determinado

intervalo) dentro de las ejecuciones del autémata.

El peor caso de complejidad exponencial producido por el enfoque basado en
teoria de autématas puede evitarse a menudo siguiendo el denominado método
tableau [D'Agos99], que construye el autémata incrementalmente. Este método, del
que se ofrece una excelente revision general en [Wolper85], analiza
simultaneamente y de forma eficaz un conjunto completo de estados del autémata,
evitando ademas tener que explorar los estados inalcanzables del mismo. Ambos
factores ayudan con frecuencia a reducir sustancialmente las necesidades de

espacio en memoria y de tiempo de ejecucién del correspondiente algoritmo.

Una construccién basada en tableau para la LTL [Kesten93] empieza con un
autémata de dos nodos, que se refina repetidamente. Asi, en cada paso, un par de
nodos adyacentes es globalmente inspeccionado para comprobar si satisfacen o no
las condiciones de consistencia del tableau. En caso de no cumplirlas, uno de esos
nodos se sustituye por un conjunto de nodos que las satisfacen. Este algoritmo, que
comprueba la satisfacibilidad de una férmula, continua refinando nodos hasta que

todos los arcos satisfacen esas condiciones, para lo que repetidamente inspecciona y
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corrige el grafo completo (afnadiendo y eliminando nodos y arcos). Con este
algoritmo, se requiere finalizar completamente la construcciéon del autémata de
propiedad antes de poder aplicarlo a la comprobacién de modelos; por consiguiente,

no puede ser utilizado en comprobacién de modelos on-the-fly.

Otra construccién basada en tableau mas reciente y eficiente para la LTL opera
on-the-fly [Gerth95], en el sentido de que cada nodo se genera sélo cuando se
necesita. Comienza construyendo un nodo para la férmula, que es expandido en
sucesivos pasos siguiendo una BPP muy simple. Una versién mejorada de este
algoritmo se presenta en [Daniel99], que construye autématas mas pequefios y en
menos tiempo. Las mejoras se basan en técnicas sintacticas que permiten eliminar
la necesidad de almacenar cierta informacién en los nodos generados. Aunque
ambos algoritmos pueden emplearse para comprobar la satisfacibilidad de una
férmula, estan pensados para ser aplicados en comprobacién de modelos on-the-fly,
generando cada nodo del autémata sdélo cuando el proceso de verificacion lo
demanda. La comprobacién del vacio se realiza utilizando un simple esquema de
deteccion de ciclos [Courco92], que usa una estrategia de BPP y que, a diferencia
del analisis de los componentes fuertemente conectados efectuado en [Lichte85a] y
[Kesten93], s6lo necesita que una pequeiia parte del autémata producto (la que esta
siendo explorada por la BPP) esté en la memoria principal en un momento dado. El
resultado es que el sistema se verifica construyendo el autémata producto on-the-
fly, durante una BPP que comprueba su vacio. Esto significa que si la propiedad no
se satisface, el algoritmo lo puede detectar construyendo y visitando sélo una
pequenia parte de su espacio de estados. Por consiguiente, aunque tanto la
comprobacién de modelos como la de satisfacibilidad para férmulas de la LTL son,
en lo que a complejidad espacial se refiere, problemas NP-completos [Sistla85],
claramente el enfoque on-the-fly permite aumentar el tamano del problema que

puede resolverse con respecto al enfoque clasico [Vardi86].

Otro algoritmo para generar automatas de Biichi generalizados a partir de
formulas de la LTL [Somenz00] extiende el trabajo realizado en [Gerth95] y
[Daniel99], aplicando heuristicas en tres fases: (1) antes de la traduccién, mediante
reglas de reescritura que simplifican la férmula, (2) durante la traduccidn,
mediante técnicas de optimizacién booleana que reducen el nimero de estados
generados y (3) al autémata resultante, para simplificar sus transiciones y
condiciones de aceptacion. Independientemente y casi al mismo tiempo, Etessami y

Holzmann desarrollaron una serie de optimizaciones similares [Etessa00] para un
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algoritmo también basado en el de [Gerth95], centrandose en las fases (1) y (3)
mencionadas anteriormente. Las optimizaciones apuntadas en ambos trabajos
([Somenz00] y [Etessa00]) tienen como objetivo su aplicacién en comprobacién de
modelos; de hecho, un subconjunto de las mismas se han utilizado para aumentar
la eficiencia de las Gltimas versiones de la conocida herramienta SPIN! [Holzma97],
cuyo algoritmo de traduccion de féormulas de la LTL a autématas de Biichi también
se basa en el de [Gerth95].

En [GastinO1] se presenta un nuevo algoritmo para generar autématas de
Bichi a partir de formulas de la LTL, méas rapido y eficiente que los hasta ahora
mencionados. Este algoritmo, que se basa en la construccién clasica [Vardi96] en
lugar de en la construccién tableau presentada en [Gerth95], primero genera un
autémata (denominado very weak alternating co-Biichi automaton) que se
transforma en un autémata de Bichi, utilizando un autémata de Biichi
generalizado como paso intermedio. Por tanto, la construccion se realiza en varios
pasos, aplicando una simplificacién on-the-fly durante la construccién de cada uno

de esos autématas, con el fin de ahorrar espacio en memoria y tiempo.

El algoritmo que hemos desarrollado (explicado detalladamente en el Capitulo 5,
publicado en [Hornos02] y del que puede encontrarse una versién anterior en
[Hornos0la]) construye un autémata finito equivalente a una especificacion del
sistema, descrita mediante una férmula FIL. Aunque tiene sus raices en el
algoritmo presentado en [Gerth95], compartiendo también el mismo objetivo (o sea,
la verificacién de sistemas mediante comprobacion de modelos on-the-fly), su
ventaja con respecto a éste ultimo consiste en que el formalismo de especificacién
utilizado dispone de una representacion grafica (GIL) que es mucho més intuitiva,
comprensible y natural que la representacién textual de la LTL. Para FIL/GIL, se
estableci6 un procedimiento de decision elemental en [Ramakr96a], pero usando el
enfoque basado en teoria de autématas, que no puede usarse en comprobacién de

modelos on-the-fly, debido a que el autémata se construye de una manera global.

En un importante articulo sobre el método tableau [Wolper85], su autor dijo
que este método no parecia ser aplicable a las légicas de intervalos. Si bien es
verdad que en [Plaist83] y en [Aaby88] se daban procedimientos de decisién
parecidos a los basados en tableau para la IL (Interval Logic) [Schwar83] (que,

como se ha dicho, es la légica en la que se inspira FIL), en ambos casos se utiliza

L http:/metlib.bell-labs.com/netlib/spin/whatispin.html
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una traduccién a un lenguaje intermedio que tiene un problema de satisfacibilidad
no elemental. Asi, sus entradas en el tableau no son féormulas de la propia logica,
por lo que se considera que no siguen el método tableau clasico. Sin embargo,
nosotros hemos aplicado con éxito este método a FIL, de modo que todas las
féormulas manejadas por nuestro algoritmo pertenecen a dicha logica. Adema4s,
nuestro algoritmo ha sido disefado para operar on-the-fly, por lo que puede ser
integrado en una herramienta de comprobacién de modelos on-the-fly. Que
sepamos, ésta es la primera vez que se ha desarrollado un algoritmo de este tipo

para una légica de intervalos.

En [Bowman98] se aplica el método tableau a la ITL (Interval Temporal Logic)
extendida con el operador proyeccion. Este operador permite derivar construcciones
de iteracion parecidas a las de los lenguajes de programacién imperativos. El
algoritmo utilizado primero construye el grafo, aplicando una serie de reglas
tableau para descomponer las formulas en otras mas simples. La Gltima fase, a la
que sus autores denominan reduccion del grafo, consiste en eliminar los nodos que
no son satisfacibles. En este caso, el objetivo es comprobar la satisfacibilidad de
férmulas de esta logica. A diferencia de nuestro algoritmo, éste sélo trabaja con
secuencias finitas de estados, por lo que no se necesita imponer condiciones de

aceptacion. Ademas, no esta pensado para operar on-the-fly.

La légica que hemos utilizado en esta tesis (FIL/GIL) ha sido empleada
también para generar ordculos de prueba (test oracles) basados en especificaciones
[Dillon94b] [O’Mall96], donde se construyen autématas finitos deterministas para
automaticamente verificar que las ejecuciones de prueba se ajustan a (satisfacen)
las especificaciones. Mientras que esta técnica comprueba si una determinada
ejecucién (finita) de prueba viola la correspondiente especificacién, la comprobacién
de modelos determina si alguna ejecucién infinita del sistema (de entre todas las
posibles) incumple dicha especificacién. Por tanto, la primera es una técnica mas
simple que la segunda, que es a la que tratamos de aplicar nuestro algoritmo.
Ademas, la sintaxis de FIL/GIL utilizada en las referencias citadas es muy
restrictiva, dado que en ellas la formula objetivo de cada busqueda tiene que ser

puramente proposicional y no esta permitido anidar intervalos.
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7.1.3. Formalismos con representacion visual

Los primeros métodos formales, especialmente los enfoques para especificacion y
verificacién de sistemas software, se basaban en formalismos matematicos
rigurosos, tales como la légica temporal, con una representacién exclusivamente
textual, que a menudo llevan a especificaciones que los disenadores software
encuentran dificiles de entender y nada intuitivas. Esta tendencia esta cambiando
en los ultimos afios, ya que los investigadores y profesionales implicados en el
desarrollo de software han empezado a darse cuenta de que la utilizacién de
formalismos con representacién visual en las distintas etapas del ciclo de vida del
software: desde la especificacion hasta la implementacién y realizacién de pruebas,
pasando por el disefio y verificacién, puede aumentar la efectividad de todo el
proceso de desarrollo e incluso servir de documentacién para el mismo. Asi, por
ejemplo, observando una visualizacién del cédigo de un programa, se puede obtener
cierta informacién que no se podria conseguir observando simplemente las lineas

textuales del codigo.

Los lenguajes visuales normalmente establecen una correspondencia entre una
sintaxis textual y los objetos o representaciones graficas que muestran de un modo
mas intuitivo y comprensible el correspondiente razonamiento. Dado que los
ordenadores aun procesan mejor la informacion textual que las representaciones
graficas, por regla general, las herramientas basadas en formalismos visuales
necesitan realizar una traduccién entre las representaciones graficas y textual, que
debe estar formalmente definida. El almacenamiento se mantiene en un fichero de
texto, que se compila para generar y visualizar la correspondiente representacién
grafica. Cuando el usuario hace alguna modificacién, actuando sobre ésta ultima, la

herramienta debe efectuar el correspondiente cambio en el fichero de texto.

Los desarrolladores de software a menudo emplean notaciones graficas, tales
como por ejemplo: diagramas de transicién de estados, de secuencia de mensajes,
de temporizacion, de flujo de datos, etc., para ayudarse en sus razonamientos y
diserios. En este apartado se van a referenciar algunos de los més representativos e

importantes.

MSC (Message Sequence Chart) es una notacién grafica bastante extendida
para la descripciéon de protocolos de comunicacién entre distintos procesos, que
cuenta con una representaciéon textual estandar [ITU99]. Permite representar los

mensajes enviados y recibidos por cada proceso, mostrando ademas el orden en que
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deben ocurrir. Se pueden utilizar para describir la estructura de comunicacién de
una ejecucién (tipica o excepcional) del sistema, o de un contraejemplo encontrado
durante la comprobacién de modelos o la realizacion de pruebas. Existen
herramientas, tales como MSC [Alur96], que dan soporte a este formalismo,
permitiendo trabajar tanto con sus representaciones graficas como con sus

descripciones textuales estandar.

Una forma efectiva de simular las ejecuciones de un sistema consiste en
visualizar un autémata o diagrama de flujos que representa a un programa y
animar el progreso de un nodo (estado) a otro, resaltando el nodo actual con un
color o tono diferente, por ejemplo. Asi, tras ejecutar una transicién, el nodo destino
se resalta, mientras que el nodo origen vuelve a mostrarse con su apariencia
normal. Para muchos sistemas no es factible la visualizacién de su espacio de
estados completo (su nimero de estados es muy grande o infinito), aunque siempre
se puede visualizar sélo una parte del mismo (la que contenga al nodo actual). Un
enfoque mas practico consiste en no visualizar todos los estados del grafo de un
sistema, sino so6lo los que representan a sus puntos de control (cada uno de ellos se
corresponden con un valor del contador de programa). Cada proceso de un sistema
concurrente se puede visualizar en una ventana diferente. Asi, para cada proceso
activo (ventana) habra un nodo resaltado, de modo que es la combinacién de todos
ellos la que determina el estado actual del sistema. Cada transiciéon es ejecutada
por uno o mas procesos, realizandose la correspondiente animacién en las distintas

ventanas.

Para realizar lo que se acaba de comentar, primero hay que construir una
representacion visual del sistema. Esto puede hacerse de diferentes formas. Una de
ellas consiste en realizar algo parecido a lo que hace la herramienta PET
[Gunter99] [Gunter00], que compila el cdédigo del sistema (escrito en Pascal
Concurrente) y genera como resultado un grafo para cada proceso, realzando la
comunicaciéon entre los mismos. Los grafos se visualizan utilizando el programa
DOT [Gansne93]. Otras herramientas permiten al usuario construir y modificar el
grafo mientras modela o disena el sistema [Selic94], de modo que los nodos y arcos
del grafo pueden contener informacién adicional, incluyendo cédigo real para
cambiar el valor de las variables, enviar o recibir mensajes, etc. En otros casos, el
diserio del sistema empieza utilizando herramientas de visualizacién, algunas de

las cuales genera automaticamente codigo ejecutable a partir del disefio realizado.
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Aunque dicho cédigo no debe tomarse como implementacién final, constituye una

buena base para modificar, en lugar de empezar a programar desde cero.

La utilidad de los grafos de estados (simples) mencionados hasta ahora es
bastante limitada a la hora de representar sistema software reales y su estructura
compleja. Frente a ellos, los grafos de estados jerdrquicos capturan mejor la
estructura jerarquica y concurrente de los sistemas, reduciendo significativamente
el nimero de nodos a representar. Dentro de éstos, la notacién grafica mas popular
es statecharts [Harel87], que permite agrupar varios estados (denominados
subestados) en un superestado, de modo que las transiciones pueden tener como
origen o destino a cualquier (sub/super)estado. Este formalismo, que esta
especialmente pensado para especificar sistemas concurrentes y reactivos
complejos [Harel98], es la base de STATEMATE [Harel90], un sofisticado entorno
para el desarrollo de este tipo de sistemas. Este formalismo también ha sido
adoptado para describir el comportamiento de un sistema en metodologias de
diseno orientadas a objetos mas recientes, como OMT (Object Modeling Technique)
[Rumbau96], que a su vez se ha integrado posteriormente en UML [Fowler97]. No
cabe duda de que en la actualidad UML (Unified Modeling Language) [Jacobs99]
[Rumbau99] [Booch99] constituye la metodologia de disefio visual mas popular. En
ella se utilizan también diagramas muy parecidos a los MSCs mencionados
anteriormente. Otras técnicas visuales méas especializadas pueden encontrarse en
[Marca88] [Yourdo89] [Buhr90].

Las redes de Petri parecen ser las modelos graficos para sistemas concurrentes
mas antiguos [Petri65]. Este formalismo cuenta con una representaciéon visual
atractiva, por lo que se ha utilizado bastante como técnica para la descripcién y el
analisis de sistemas concurrentes [Murata84], existiendo muchas herramientas
que le dan soporte. Hay diferentes versiones de redes de Petri, desde las mas
elementales [Thiaga86], que no pueden tener mas de un simbolo (token) en cada
lugar (place), hasta las coloreadas [Jensen97], en las que se distinguen simbolos
con distintos colores. En [Murata89] se ofrece un amplio estudio sobre las redes de
Petri. Este formalismo también ha servido para inspirar una notacién grafica

estandarizada, denominada Grafcet [David92].

Algunos lenguajes textuales de especificacion han sido extendidos con
representaciones graficas; entre ellos LOTOS, para el que se han desarrollado dos

notaciones graficas diferentes [Bologn89] [Cheung90]. Estas se han utilizado como
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fundamento para implementar herramientas que permiten la creacion de

especificaciones visuales [New90].

IDCCS [Giacal88], una versién grafica del conocido CCS (comentado al final del
apartado 7.1.1), ha servido de base para la construcciéon de un entorno de
especificacién y disefio para sistemas concurrentes. Los V-autématas [Manna87]
constituyen otro formalismo grafico para especificar las propiedades temporales de
un sistema. Estos formalismos, al igual que la mayoria de los hasta ahora
presentados en este apartado, se orientan hacia la representacion de estados y

transiciones entre ellos.

En lo que respecta a la fase de implementacion, la programacion visual
[Shu88], que permite crear un programa mediante graficos bidimensionales, ha
recibido también una considerable atencién. Este tipo de programacién se basa en
la premisa de que las figuras que utilizan son més expresivas y faciles de entender
que las lineas de cédigo textual que emplean la mayoria de los lenguajes de
programacién. Ademas, los sistemas de programaciéon que le dan soporte tienen
una interfaz de usuario bastante intuitiva, que ayuda a los principiantes y que, a
diferencia del uso intensivo del teclado requerido por la programacién tradicional,
potencia la utilizacion de dispositivos apuntadores (tipo ratéon) y de pantallas
graficas de alta resolucién. Se han propuesto y desarrollado varios lenguajes y
entornos de programacién visual, entre ellos: [Pong83], [Gliner84] y [Myers86], que

difieren en su ambito de aplicacién, naturaleza y objetivos.

También se han desarrollado herramientas que permiten la visualizacion de
programas [Brown85], donde, a pesar de que el programa se redacta en la manera
convencional (en modo texto), se ilustran graficamente algunos aspectos del mismo
o de su ejecucion. Otro enfoque interesante consiste en colorear diferentes
fragmentos del texto de un programa [Ball96] para resaltar, por ejemplo: las partes
que se han cambiado maés recientemente, las ejecutadas por un mayor (o menor)
numero de pruebas, en las que se detectaron un mayor nimero de errores, etc. Esto
puede ser de gran utilidad, ya que se ha demostrado experimentalmente [Myers79]
que en la parte de cdédigo donde se han encontrado mas errores es el lugar donde

con gran probabilidad se pueden encontrar nuevos errores.

Finalmente, y dado que en esta tesis se propone GIL (Graphical Interval Logic)

como lenguaje de especificacién visual a utilizar, vamos a comentar y a comparar
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(con GIL) los formalismos y entornos mas cercanos a él. En [Yau88] se sugirif el
uso de lenguajes visuales para describir las especificaciones software, como medio
para mejorar su compresion, argumentando que las representaciones graficas de
los lenguajes de especificacién deben tener una semadantica formal perfectamente
definida que soporte el razonamiento formal acerca de la correccién y consistencia
de las especificaciones realizadas con esos lenguajes visuales. GIL cumple esto a la
perfeccion, ya que todas sus construcciones se corresponden con formulas FIL (ver
seccién 2.4: FIL como base formal de GIL). Ademas, se ha desarrollo un entorno grafico
para GIL [Kutty94a] [Kutty93b], que permite crear directamente especificaciones

visuales y comprobar su validez (mediante un demostrador de teoremas).

Para la IL (Interval Logic) [Schwar83] se propuso una representacion grafica
en [Mellia88], que mostraba de una forma intuitiva la secuencia de eventos de una
ejecuciéon y permitia la construccion de intervalos delimitados por dos de esos
eventos. A partir de dicha representacion se ha derivado la representacion grafica
de GIL [Dillon94a] (que hemos mostrado en el Capitulo 2).

Los diagramas de temporizacion (Timing Diagrams) [Schlér93] contituyen un
lenguaje grafico para expresar relaciones de precedencia y causalidad entre eventos
de una ejecucidon. Su semantica se define mediante traduccién a un subconjunto de
la 16gica temporal. Al igual que en el entorno para GIL, estos diagramas se crean
usando un editor grafico, pudiéndose ademdas comprobar su validez. Este
formalismo esté especialmente pensado para especificar sistemas asincronos
distribuidos, tales como sistemas hardware, mientras que GIL estda mas orientado a

mostrar la evolucion temporal de las propiedades de los sistemas software.

Otros entornos visuales anteriores al mencionado para GIL son, por ejemplo:
TECTON [Kapur92], un sistema de verificacién formal que emplea tablas, graficos e
hipertexto, y FORMED [Henry90], un sistema que visualiza férmulas de la logica de
primer orden en un formato bidimensional. En [Théry92] se estudian interfaces
graficas para sistemas de demostracién de teoremas tradicionales. En ellos, al igual
que en el sistema de razonamiento temporal TIMELOGIG [Koomen89] y a
diferencia del entorno para GIL, se utiliza una légica textual, sirviendo la

visualizaciéon solo para facilitar la construccién de la demostracion.

En [Moser96] y [Moser97] se describe un entorno para RTGIL (Real-Time

Graphical Interval Logic), totalmente interactivo y grafico, para especificar y
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verificar (demostrar formalmente) propiedades de los sistemas de tiempo real
concurrentes. Aunque, a excepcion del operador que restringe la duraciéon de un
intervalo, la sintaxis grafica de RTGIL coincide con la de GIL, las semanticas de los
modelos tedricos subyacentes son diferentes. Asi, las férmulas en RTGIL se
Interpretan sobre una linea de tiempo continuo (los reales no negativos), mientras
que las féormulas en GIL se interpretan sobre una linea de tiempo discreto (los
enteros no negativos), lo que hace que ésta no tenga capacidad para expresar y

razonar con propiedades de tiempo real, mientras que la primera si.

7.2. Conclusiones y principales aportaciones del
trabajo desarrollado

De todo el estudio tedrico que se ha llevado a cabo en este trabajo de investigacién
se puede concluir que, hoy por hoy, todas las técnicas de verificacién se basan en la
construcciéon de autématas, dado que constituyen las estructuras sobre las que se

comprueba si se cumple o no la correspondiente propiedad.

En este sentido, la principal aportacién de esta tesis es el desarrollo de un
algoritmo para la traduccién automatica de formulas FIL a autématas de Bichi,
cuya descripcién a nivel conceptual y tedrico (incluida una demostracién formal de
su correccién) se presenta en el Capitulo 5 y del que pueden encontrarse detalles de
su implementacion en el Capitulo 6 y en el Apéndice C. Este es el primer algoritmo
conocido para una légica de intervalos basado en la extensién del método tableau y
capaz de operar on-the-fly. Creemos que esto es de gran relevancia, ya que hasta
hace muy poco tiempo se consideraba que el método tableau no era aplicable a las
légicas de intervalos (ni se conocia la forma de extender este método, tan habitual
entre las logicas temporales tradicionales, para aplicarlo a las légicas de intervalos,
ni parecia previsible que se pudiera realizar), por lo que adaptarlo con éxito para
FIL y ademés para operar on-the-fly suponia un reto aiin mayor y mas dificil de

conseguir.

En efecto, FIL es la primera légica de intervalos en la que el método tableau se
ha aplicado con éxito. La dificultad de aplicar este método a las ldogicas de
intervalos proviene de la necesidad de codificar sucintamente la nocién de ambito
temporal limitado (donde una férmula debe ser evaluada) en las ejecuciones del

autémata. Asi, la principal novedad de FIL con respecto a las légicas temporales
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tradicionales, la nocién de un contexto temporal acotado (establecido por un
determinado intervalo), también resulta ser una fuente importante de dificultad al
extender los métodos usuales aplicables a éstas para la construccion del
correspondiente autémata de propiedad. Por tanto, cuando una férmula temporal
estd anidada a algin intervalo, el alcance de dicha férmula no es el contexto global,
sino que debe restringirse al contexto temporal establecido por ese intervalo. Las
reglas de expansién que hemos desarrollado (ver apartado 5.1.4), y que constituyen
el nucleo central de nuestro algoritmo, tienen en cuenta este hecho, resultando
finalmente que las féormulas FIL que etiquetan los nodos (estados) del autémata
que se construye, codifican correctamente esa nocién de alcance temporal acotado,
tal y como se ha explicado (de manera intuitiva) en el apartado 4.2.1. Descripcion

general de la estrategia de construccion.

En el Capitulo 3 se han estudiado y comparado entre si las distintas técnicas
automatizadas que se utilizan actualmente para comprobar la correccion del disefio
y/o implementaciéon de un sistema, mostrando ademads las principales fortalezas y
debilidades de cada una de esas técnicas. Lo ideal (o sea, el objetivo al que se debe
tender) es que se pudiera verificar un sistema automaticamente, es decir, sin
intervencién del usuario o, en su defecto, con el minimo esfuerzo por parte de éste.
Teniendo en cuenta esto, se debe concluir que la técnica mas prometedora en este
sentido es la comprobacién de modelos, denominada en muchas ocasiones por esta
razén verificacion automdtica. El trabajo de investigacion que hemos llevado a cabo

se aplica precisamente en esta técnica de verificacion.

Aunque nuestro algoritmo de traducciéon de férmulas FIL a autématas de
Bichi esta especialmente pensado para ser utilizado en la verificacién automatica
de sistemas concurrentes, utilizando el método de la comprobaciéon de modelos on-
the-fly (ver apartado 4.3.3), también puede emplearse para determinar la
satisfacibilidad o la validez de una determinada especificacién FIL, tal y como se

ha comentado en la seccién 4.4. Comprobacion de especificaciones FIL.

Las dos razones mas importantes por las que se ha adoptado la logica de
intervalos FIL/GIL como el marco légico (ver Capitulo 2) sobre el que desarrollar

nuestro trabajo han sido:

(1) Su natural e intuitiva representacion grafica. Asi, la representacion visual de
GIL, en la que explicitamente se representa una traza o secuencia de estados

mediante una linea (que modela el paso del tiempo) y los intervalos (que
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establecen contextos temporales especificos dentro de la traza), aumenta
considerablemente la comprensiéon de sus férmulas, debido a que dicha
representacion se ajusta bastante bien a la forma en que los seres humanos
razonan. De hecho, las formulas GIL se parecen bastante a los diagramas
temporales que muchos disefiadores de sistemas utilizan para describir
informalmente y razonar acerca del comportamiento temporal de sus disefios.
Esto ciertamente constituye una gran ventaja frente a la representacién

textual y nada intuitiva de las légicas temporales tradicionales.

(2) Su capacidad para expresar sucintamente contextos temporales en los que
deben satisfacerse determinadas propiedades. Las ldégicas temporales
tradicionales, al no disponer ni de nocién semantica de intervalo ni de ningin
elemento sintactico que exprese tal nocion, deben recurrir al anidamiento de
operadores y expresiones, complicando excesivamente las férmulas resultantes,

con lo que la comprensién de las mismas disminuye considerablemente.

Las ventajas de la logica empleada se han puesto particularmente de
manifiesto con respecto a la LTL en el apartado 2.3.3. Comparacion con la LTL, debido
a que, entre las l6gicas temporales tradicionales, sin lugar a dudas, ésta es la méas

utilizada actualmente para la especificacién y verificacién de sistemas.

En la seccién 6.3 se han presentado una serie de resultados experimentales
obtenidos con nuestra herramienta, FBT, para algunas especificaciones formuladas
en FIL (tanto en su sintaxis restringida como en la extendida con operadores
temporales de la LTL). Adema4s, se ha puesto de manifiesto que los autématas de
Biichi que ésta genera son de complejidad similar (e incluso ligeramente inferior,
en la mayoria de los casos) a los construidos por otros traductores, como por
ejemplo: LBT, con el que se ha establecido una detenida comparacién en la secciéon
6.4, no sélo a nivel de resultados, sino también en cuanto a sus respectivos disefios

e implementaciones.

Como consecuencia de que en los ultimos anos se ha establecido un marco
formal sélido para la construccién de herramientas de verificacién efectivas y de las
continuas y notables mejoras en la velocidad del hardware y en la capacidad de las
memorias, parece previsible y probable que en el futuro las herramientas de
verificacion formal bien disefiadas se ganen su puesto entre las herramientas
centrales de cada disenador de sistemas (hardware o software). Para incrementar

el impacto que dichas herramientas puedan tener en la practica, éstas deben
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disenarse teniendo en mente al usuario final, es decir, que deben poder ser
utilizadas por personas no expertas, y no sélo por expertos en formalismos
matematico-logicos y en verificacion formal. Todo esto requiere altas exigencias en
el diseno de interfaces de usuario, en la retroalimentacién sobre los resultados de la
verificacion al usuario y en la eleccién de lenguajes y notaciones para expresar los
requisitos de correccién. Es en este tltimo punto donde tiene aplicacién esta tesis,
ya que uno de sus objetivos consiste en la integraciéon de un lenguaje grafico y
bastante intuitivo, pero al mismo tiempo riguroso y formal, dentro de una
herramienta de verificacién automatica. En definitiva, se puede decir que esta tesis
supone un paso en la direccién correcta hacia la implantacién de herramientas de
verificacién automadatica que, sin perder el rigor de las herramientas actuales, sean
ademas amigables, para lo que es fundamental que sus formalismos de
especificacién utilicen representaciones intuitivas y se ajusten a la forma en que
sus usuarios razonan normalmente. De este modo, se conseguira extender la
aceptaciéon y utilizacién de los métodos formales entre los profesionales dedicados

al diseno y desarrollo de sistemas software y hardware.

7.3. Orientacion futura del trabajo

El trabajo de investigaciéon llevado a cabo para realizar esta tesis se puede

continuar en varias lineas distintas, entre ellas las siguientes:

e Extender la légica que admite nuestra herramienta con dos nuevos
operadores: busqueda fuerte e intervalo fuerte, que se definen formalmente en
el Apéndice B. También en dicho apéndice se describen las modificaciones que
seria necesario realizar para implementar la mencionada extensién. La
inclusién de estos nuevos operadores haria posible la facil obtencién de la
féormula dual de una férmula de intervalo, lo que permitiria la conversién
automatica de todas las formulas aceptadas por FBT, incluidas las de
intervalo, a su forma normal de negacién (donde las negaciones s6lo se
aplican a las variables proposicionales). Ademads, cualquier formula generada
durante el proceso de expansién de la férmula introducida también deberia

estar en esta forma normal.

e Construir un editor grafico para GIL, similar al implementado en [Kutty93b]
[Kutty94a], de modo que el disenador del sistema pueda realizar la

especificaciéon de requisitos o propiedades temporales directamente en GIL.
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Recuérdese que, en nuestra implementacién actual, las férmulas que
especifican dichas propiedades se suministran en la sintaxis textual de FIL,
extendida con algunos operadores temporales de la LTL (ver apartado 6.2.1).
Aunque, para verificar que el sistema cumple la correspondiente
especificacion, se pretende aplicar nuestro algoritmo (presentado en el Capitulo
5) tal y como esta, es decir, para que opere internamente sobre formulas
expresadas en la sintaxis restringida de FIL, la idea al afiadir el mencionado
editor grafico es que dicha herramienta traduzca automaticamente las
especificaciones graficas que el usuario realice en GIL a sus equivalentes

féormulas FIL, sobre las que debe operar nuestro algoritmo.

e Integrar nuestro traductor en una herramienta de comprobacion de modelos
on-the-fly. Para ello, ya tenemos un principio de acuerdo de colaboracién con
unos investigadores finlandeses (miembros de la Helsinki University of
Technology) para incorporar FBT a la herramienta MARIA2 [Mikela02], que
es capaz de efectuar simulacién, andalisis exhaustivo de alcanzabilidad y
comprobacion de modelos on-the-fly con restricciones de equidad (fairness)
[Latval00] [LatvalO1]. La idea (ver Figura7.1) es o bien anadir FBT como un
traductor adicional y alternativo a LBT, con lo que se podrian establecer
comparaciones entre los autématas de propiedad que ambos producen, su
eficiencia en cuanto a tiempo de respuesta, etc., o bien sustituir
completamente a LBT, con lo que FBT seria el inico traductor disponible en
MARIA. Esta ha sido la principal razon que nos ha llevado a implementar FBT
a partir de LBT, respetando su interfaz, tanto de entrada como de salida, y
aceptando todos los operadores temporales (excepto el operador next) que LBT
admite, pero como abreviaciones de las correspondientes formulas de
intervalo FIL. Todo ello con el fin de que FBT fuera totalmente “compatible”
con LLBT.

e Aplicar nuestra herramienta, una vez integrada en un comprobador de
modelos on-the-fly, para especificar y verificar automaticamente no sélo
sistemas concurrentes relativamente simples (con propdsitos educativos o
académicos), sino también sistemas concurrentes del mundo real, o sea,
sistemas de tamafio industrial. Este es el fin ultimo para el que se ha

desarrollado el trabajo descrito en esta memoria de tesis.

2 http://www.tcs.hut.fi/maria/
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Figura 7.1. Entradas al comprobador de modelos on-the-fly de MARIA

Extender el algoritmo que hemos disefiado e implementado para que pueda
ser aplicado a sistemas de tiempo real. Para ello, nos debemos basar en las
logicas que, tanto en formato textual como grafico, constituyen las
extensiones para tiempo real de los lenguajes de descripcion formal que se
han empleado en esta tesis, denominadas respectivamente RTFIL (Real-Time
Future Interval Logic) [Ramakr93b] [Ramakr96b] y RTGIL (Real-Time
Graphical Interval Logic) [Moser96] [Moser97]. Sin duda, éste es el punto que
supone el reto mas importante de todos los que se han planteado dentro de
este apartado, ya que se debera obtener un algoritmo basado en el método
tableau y capaz de operar on-the-fly, que ademas codifique de forma sucinta el

paso del tiempo, con el fin de llevar la cuenta del mismo.
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e Automata de Biichi: w-autéomata o autémata finito sobre palabras infinitas,
por lo que tiene un criterio de aceptacidén especial. Asi, cuenta con un conjunto
de estados de aceptacién (en lugar de un conjunto de estados finales), de modo
que para que cualquiera de sus ejecuciones sea aceptada debe visitar al menos
uno de esos estados infinitamente a menudo. Véase Definiciones 4.1, 5.23 y 5.26

para mas detalles.

e Automata de Biichi generalizado: Autémata de Biichi que tiene multiples
conjuntos de estados de aceptacién en lugar de uno solo. Véase Definicion 5.29

para mas detalles.

e Autéomata de propiedad: Autémata que es semanticamente equivalente a una
formula logica o especificacién, es decir, que acepta exactamente las mismas

secuencias infinitas que satisfacen dicha especificacion.

e Automata del sistema: Autémata que modela el comportamiento del sistema
que se desea verificar. En la bibliografia sobre comprobaciéon de modelos, a este
término se le denomina a veces modelo, ya que se trata de una versién
simplificada del sistema original, obtenida a partir del mismo mediante un
proceso de abstraccién. Véase la entrada modelo en este mismo apéndice para

comprobar que utilizamos este término con otro significado.
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e BPP (Busqueda Primero en Profundidad): Algoritmo de busqueda en el espacio
de estados de un autémata, que utiliza una pila como almacén temporal de los
nodos aun no visitados, por lo que el ultimo nodo generado (introducido en la

pila) sera el primero en ser explorado.

e Comprobacion de modelos (model checking): Técnica de verificacién
automdtica de sistemas, consistente en comprobar que una determinada
propiedad (expresada mediante una formula de una légica temporal) se satisface
en cualquiera de las ejecuciones del sistema de transicién que representa al

sistema a verificar.

e Comprobacion de modelos on-the-fly: Denominada asi porque los estados de
los autématas de propiedad y del sistema (o sdlo de éste Gltimo) sélo se generan
cuando son necesarios, mientras se estd comprobando el no vacio de la
interseccién de los lenguajes de ambos automatas. Asi, sbélo se construyen los
estados alcanzables del autémata producto (de los dos mencionados) hasta que
se determina su no vacio, pudiéndose por tanto detectar que el sistema viola la
especificacién construyendo y visitando s6lo una pequena parte de su espacio de

estados, con lo que en muchos casos se evita la construccion completa del mismo.

¢ Constante logica: Formula que representa a uno de los dos posibles valores
légicos: T (true o valor de verdad) y F (false o valor de falsedad), por lo que su
interpretacién es siempre la misma, no dependiendo del modelo sobre el que

dicha férmula se evalte.

e Demostracion de teoremas (theorem proving). Técnica de verificacién que
trata de aplicar el razonamiento deductivo para demostrar la correccién de un
sistema, motivo por el que también se denominada verificacion deductiva. Asi, a
partir de una serie de axiomas se trata de obtener la férmula (teorema) que
desea demostrar, aplicando las reglas del sistema de demostracion utilizado.
Para la verificacién de programas se necesita traducir el programa a féormulas,
axiomatizar los objetos que el programa manipula y finalmente desarrollar la

demostracion.

e Estructura absoluta de una formula de intervalo: Estructura resultante de
no tener en cuenta ninguno de los operadores de negaciéon que afectan
directamente a (colocados inmediatamente delante de) los distintos operadores
de intervalos que componen dicha férmula. Se denota como | 7|, donde 7 es una

féormula de intervalo.
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e FBT (FIL to Biichi automaton Translator): Traductor que a partir de una

féormula FIL genera un autémata de Blichi generalizado.

¢ FE (Férmula de eventualidad): Férmula de intervalo del tipo —[6: | —)F, donde &
es un patrén de busqueda no trivial, denominada asi porque expresa que dicho

patrén de busqueda se debe cumplir obligatoriamente (en el futuro reflexivo).

¢ FE anidada a una SMIA: FIA cuya estructura absoluta viene dada por J
[61]| —>)F, donde & es un patrén de busqueda no trivial, y donde el ntimero de
operadores de negacién que afectan directamente a (colocados inmediatamente

delante de) los distintos intervalos que componen dicha férmula es impar.

e FFB (Formula Fallo de Bisqueda) anidada a una SMIA: FIA cuya estructura
absoluta viene dada por 4[| —)F, donde 6 es un patrén de busqueda no trivial,
y donde el ntimero de operadores de negaciéon que afectan directamente a
(colocados inmediatamente delante de) los distintos intervalos que componen

dicha férmula es par.

e FIA (Formula de Intervalo Actual): Féormula de intervalo cuyo intervalo mas

externo es una MIA.

o FIL (Future Interval Logic): Logica temporal proposicional de tiempo lineal y
discreto, cuya construccién clave es el intervalo, lo que permite efectuar un
razonamiento légico a nivel de intervalos de tiempo en lugar de instantes. Se
denomina asi porque las busquedas utilizadas para la construcciéon de los
intervalos siempre se realizan en el futuro, nunca en el pasado. Es la base
formal de GIL.

e FINA (Férmula de Intervalo No Actual): Férmula de intervalo cuyo intervalo

mas externo no es una MIA.

e FINA anidada a una SMIA: FIA que tiene una FINA anidada a la SMIA que

constituye su prefijo.

e Forma normal de negaciéon: Sélo permite que el operador de negaciéon pueda

ser aplicado a las proposiciones atémicas de una férmula.

e Forma normal de una FE anidada a una SMIA: Denotada como (7), donde 7
es una FE anidada a una SMIA, es la formula FIL que coincide con la negacién

de la estructura absoluta de 7, es decir, (77) = =1 771.
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¢ Forma normal de una FFB anidada a una SMIA: Denotada como (7), donde
n es una FFB anidada a una SMIA, es la féormula FIL que coincide con la

estructura absoluta de 7, o sea, ()= | 7n|.

e Formula de intervalo: Define un intervalo que establece el contexto en el que
se debe satisfacer la formula anidada al mismo, es decir, su operador principal

es el operador de intervalo.

e Formula proposicional: Férmula que o bien pertenece a la Lobgica
Proposicional (o sea, es una FPP) o bien su operador principal pertenece a dicha

légica (es decir, es una FPM).

e FPM (Férmula Proposicional Mixta): Formula cuyo operador principal pertenece
a la Loégica Proposicional clasica, pudiendo ser (en nuestra implementacién) uno
de los siguientes: conjuncion, disyuncion, implicacion, equivalencia o disyuncion
exclusiva (xor), y en la que al menos uno de sus operandos contiene alguna

féormula de intervalo.

e FPM anidada a una SMIA: FIA que tiene una FPM anidada a la SMIA que

constituye su prefijo.

e FPP (Férmula Puramente Proposicional): Férmula FIL que no contienen
ninguna modalidad de intervalo. Por tanto, puede ser una constante légica, un
literal o una combinacién de dichas férmulas mediante los siguientes operadores
de la Légica Proposicional (que son los reconocidos por nuestro algoritmo):

conjuncion, disyuncion, implicacién, equivalencia o disyuncion exclusiva (xor).

e FPP anidada a una SMIA: FIA que tiene anidada una FPP a la SMIA que

constituye su prefijo. Por tanto, esa FPP ha de cumplirse en el instante actual.

o GIL (Graphical Interval Logic): Légica temporal proposicional de tiempo lineal y
discreto, cuya construccién clave es el intervalo, lo que permite efectuar un
razonamiento légico a nivel de intervalos de tiempo en lugar de instantes. Se
denomina asi porque sus férmulas se representan graficamente. Su semantica se
define en base a la representacién textual de FIL, por lo que se dice que FIL

constituye su base formal.

¢ Intervalo mas externo de una formula de intervalo: Aquél que est4 situado
méas a la izquierda en su representaciéon en FIL y méas arriba en su

representacién en GIL.
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LBT (LTL to Biichi automaton Translator): Traductor que a partir de una

féormula LTL genera un autémata de Biichi generalizado.
Literal: Proposicién atémica, negada o no.

LTL (Linear Temporal Logic): Lbgica temporal proposicional de tiempo lineal y
discreto, bastante extendida entre la comunidad cientifica para la especificacién

y verificacion de sistemas.

MIA (Modalidad de Intervalo Actual): Modalidad de intervalo cuyo primer
patréon de busqueda (el izquierdo) es el trivial, mientras que el segundo es un
patréon de btsqueda no trivial. Por tanto, define un intervalo que se extiende
desde el instante actual (extremo izquierdo del intervalo) hasta el instante

previo al localizado por su segundo patrén de busqueda.

Modelo: w-traza o secuencia lineal (infinita) de estados en la que se evalta o
Iinterpreta una férmula. Asi, cada uno de sus estados asigna un valor de verdad
o falsedad a cada una de las variables proposicionales que integran el conjunto

de proposiciones atémicas considerado.

Patréon de busqueda: Secuencia de cero (patréon trivial) o mas busquedas que
define uno de los extremos de un intervalo. Cada busqueda localiza el primer
estado (del futuro reflexivo) en el que se cumple su férmula objetivo. Cuando un
patrén de busqueda contiene varias busquedas, cada busqueda subsiguiente
comienza en el estado localizado por la busqueda previa, de modo que su ultima

busqueda localiza el estado que corresponde al extremo del intervalo que define.

Prefijo de una FIA: Secuencia formada por todas las MIAs por las que empieza
dicha FIA.

Proposicion atomica: Predicado o propiedad elemental de un sistema que
puede tomar diferentes valores de verdad en distintos instantes de tiempo o

estados de una ejecucion del sistema.

Pruebas (testing): Técnica que trata de encontrar errores en un programa
ejecutandolo para un muestreo de sus posibles ejecuciones (seleccionadas de

acuerdo a algun criterio).

Regla de expansion: Define como se expande o descompone un tipo de formula
en las distintas alternativas posibles para que dicha férmula se satisfaga, y si se

trata de una formula temporal, separa ademas lo que se tiene que cumplir en el
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instante actual de lo que tiene que satisfacerse desde el siguiente instante en

adelante.

e SMIA (Secuencia de Modalidades de Intervalo Actuales): Secuencia de uno o

mas intervalos formada exclusivamente por MIAs.

e Tartamudeo (Stuttering): Repeticiéon del dltimo estado de una secuencia. De
este modo, una subtraza o secuencia finita de estados se puede modelar como

una secuencia infinita.

e Verificacion automatica: Denominada asi porque sélo requiere una minima
intervencion del usuario, comparada con otras técnicas de verificacion. Se le

conoce también con el nombre de comprobacién de modelos.

e Verificacion deductiva: Véase demostracion de teoremas.
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BUSQUEDAS E INTERVALOS FUERTES

En el Capitulo 2: El Marco Logi co se han definido dos operadores especificos para las
férmulas de intervalo de la légica que empleamos: el operador de bisqueda y el
operador de intervalo. Recuérdese también que una férmula de intervalo se
satisface vacuamente si cualquiera de sus busquedas falla o si el intervalo es vacio
(esto es, su extremo derecho se encuentra antes o en el mismo instante que su
extremo izquierdo). Por esta razon, se dice que ambos operadores son débiles, no
habiéndose mencionado antes esto debido a que nosotros sélo hemos utilizamos una
Unica versién para estos operadores. Sin embargo, los inventores de la légica
utilizada en esta tesis, definen también las versiones fuertes para estos operadores,
extendiendo de este modo dicha légica, con el fin de proporcionar abreviaciones
utiles a la hora de especificar ciertas propiedades [Dillon94a]. Asi, el operador
busqueda fuerte, representado en GIL mediante una doble punta de flecha, impone
el requisito de que esa busqueda no debe fallar, es decir, que debe encontrarse su
féormula objetivo (a menos que alguna busqueda débil previa falle). De modo
similar, el operador intervalo fuerte, dibujado con una linea doble, exige que ese
intervalo no se colapse, esto es, que no sea vacio. Ambos operadores pueden
combinarse para establecer requisitos mas fuertes sobre una determinada férmula

de intervalo; asi, por ejemplo, la siguiente formula de intervalo GIL exige que todas
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sus busquedas tengan éxito y que su extremo izquierdo preceda (estrictamente) a

su extremo derecho.

~L

La versién textual (esto es, en FIL) de esta formula es la siguiente:

[=»f | »f—>g,—»h)1 (B.1)

A continuacién se presentan las definiciones formales de las distintas versiones

posibles de intervalos fuertes que se pueden utilizar:

[01102)f = [01102)f A([01]=)F v [02] >)F v —[01] O2)F)
= —[01|02)—f v[0i1]|>)F v [02] =>)F
[=102)f = [-102)f A ([021)F v =[-]| O2)F)
= =[-102)—f v [021)F
[011)f = [011)f A([01])F v =[011)F) = [01]-)f

= —|[91|—))—|f\/[01|—))F

De igual modo, las siguientes expresiones muestran cémo se define
formalmente el operador de busqueda fuerte. En ellas, deben sustituirse las llaves

{} por la versién correspondiente del operador de intervalo utilizado: [) o [).

{01,~g,02] 03} f {01,>8,02| 03} f A [01]—)0g

{01] O2,—»g,03} f

{01] 02,—g,03} f A ([01]|=)F v [02]—) 0g)

Para una completa definicién del operador de busqueda fuerte se tendrian que
contemplar todos los casos posibles, afadiendo las correspondientes definiciones
para los casos en que el operador = se da al principio o al final de cada patrén de
btisqueda o para cuando ocurre en una modalidad de intervalo actual o en un

intervalo sufijo. Ademas, puede haber mas de un operador —» dentro de un patréon
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de busqueda (pudiendo incluso ser todos ellos de este tipo). Las definiciones para
todos estos casos se pueden obtener de una forma bastante sencilla y clara,
modificando adecuadamente las dos definiciones expuestas, por lo que no vemos la

necesidad de presentar explicitamente todas ellas.

Obsérvese que la definicion de estos dos nuevos operadores no aumenta la
expresividad de la légica. Asi, la siguiente equivalencia pone de manifiesto que se
puede afirmar exactamente lo mismo que expresa la férmula (B.1) anterior
(férmula de la izquierda) mediante una férmula que sélo contenga operadores

débiles (férmula de la derecha).

[of |of, >g,>h)i = —[>f | >f—g—-h)—i (B.2)

Modifiquemos ahora la férmula (B.1), cambiando el operador que busca la
formula g por su version débil y dejando el resto de la formula tal y como esta. Con

ello, se obtiene la siguiente férmula:

[f |=>f,—>g—»h)i (B.3)

Esta formula se satisfara vacuamente sélo si falla la busqueda para g; pero si
ésta tiene éxito, entonces para que se satisfaga (propiamente) la formula (B.3) se
requiere que las otras dos busquedas localicen sus férmulas objetivos y que el

punto localizado para f preceda (estrictamente) al localizado para h.

La importancia de la introducciéon de estos dos nuevos operadores es que
permiten obtener facilmente la férmula dual de una férmula de intervalo,
Iintercambiando las versiones (fuerte por débil y viceversa) de los operadores de
intervalo y de busqueda que haya en la misma. Esta dualidad sirve para poder
introducir el simbolo de negacién que afecte a una férmula de intervalo dentro de la
misma, intercambiando las versiones de sus intervalos y busquedas. Asi, por

ejemplo, la negacién de la férmula (B.3) seria equivalente a la siguiente férmula:

[=f | >f>g,—h) =i

Ahora, a la luz de lo que se acaba de exponer, se puede entender mejor la

expresion (B.2) anterior.
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Finalmente, decir que en la implementacion de nuestro algoritmo (ver Capitulo 6 y
Apéndice C) no hemos considerado los operadores definidos en este apéndice, debido
a que, como se ha dicho, éstos sélo representan abreviaciones para expresar
determinadas propiedades, por lo que su no inclusiéon no resta expresividad a la
légica. Sin embargo, se podrian contemplar sin ningin problema. Para ello, habria
que anadir un nuevo atributo (variable booleana) a la clase Fillnterval, para poder
distinguir si el intervalo de la correspondiente formula es fuerte o débil. De modo
similar, para diferenciar entre buisquedas débiles y fuertes, se tendria que asociar
una variable (también booleana) a cada una de las formulas que componen un
patrén de busqueda. Ademas, se deberia implementar la relacién dual que se acaba
de explicar, con el fin de poder empujar las negaciones dentro de las formulas de
intervalo, consiguiendo asi hallar la forma normal de negacién de una férmula de
intervalo y simplificar determinadas expresiones. Por ultimo, habria que extender
las reglas de expansién para las férmulas de intervalo (ver subapartado 5.1.4.2),
anadiendo nuevas reglas para expandir las féormulas que incluyan a los nuevos
operadores, modificando las reglas actuales para que cualquier férmula generada
esté en su forma normal de negacién y eliminando todas aquellas reglas en las que

el operador de negacién se aplique directamente sobre un determinado intervalo.
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Excepto esta introduccién al contenido del presente apéndice, el resto del mismo se
presenta en inglés, debido a que ha sido generado automaticamente a partir del
cédigo fuente de FBT, haciendo uso de la herramienta DOXYGEN!. Para ello, hemos
tenido que emplear una sintaxis especifica a la hora de comentar los distintos
elementos que componen dicho cédigo fuente, ya que, entre otras cosas, DOXYGEN

utiliza esos comentarios para generar la documentacion que aqui se expone.

El apéndice se organiza como sigue: En primer lugar se muestran tres indices,
que indican la pagina donde se encuentra la descripcién de los principales
elementos de FBT, el primero lista sus componentes (clases y estructuras), el
segundo, los distintos ficheros que lo conforman y el tercero, la jerarquia de clases
existente. A continuacién se incluye el apartado Graph Lege nd, que explica como
interpretar los diagramas de colaboracién y/o herencia que aparecen en la
descripcién de cada clase con el objetivo de mostrar la relacién existente entre
dicha clase y el resto de clases implementadas. Inmediatamente después se
presenta lo que se puede considerar como el cuerpo de este apéndice, esto es, la
descripcién de los elementos referenciados en los tres indices iniciales. Finalmente

se adjuntan dos listas, ordenadas alfabéticamente, que contienen los miembros

1 http://www.stack.nl/~dimitri/doxygen/
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(variables y funciones) documentados en las clases y ficheros que integran el cédigo
fuente de FBT. Estas listas indican respectivamente las clases y ficheros en los que

cada componente esta implementado.

Como es norma habitual y extendida, todas las expresiones que aparecen
subrayadas y en azul denotan que son hipervinculos, que pueden ser utilizados en

la versién electrénica de la documentacién impresa en este apéndice.
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FBT: FIL to Buchi automaton Translator

Version 1.0

FBT Compound Index
FBT Compound List

Here are the classes, structs, unions and interfaces with brief descriptions:

Fil (Abstract base class for FIL formulas)........cccccvvvviiviiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiiviiinnenns
FilAtom (FIL literals, i.e. atomic propositions, negated or not).....................
FilConstant (FIL constants 'true' and 'false') .........cccccevviviiiiiiiiiiiiiiiiieeeeeen,
Fil::Filess (Inner struct for comparing FIL formulas) ............cooovvvviieeeennnn.

Fil::Store (Inner class for permanent and unique storing of each FIL
10 0010 1 £-) HEU PO

FilGraph (Graph generated from a FIL formula)......................................
FilGraphNode (Node of a graph that represents a FIL formula) ................
Fillff (FIL equivalences and exclusive disjunctions)..........cccceceeeeeeiinvvveeeeeennnn.

Fillnterval (FIL interval formulas)........ccccccovvivieiiiiiiiiiiiiiieeeeeeeieeeeeee e
FilJunct (FIL conjunctions and disjunctions)..........ccccccceeiiiiiiiiiiiiiinnnnnnnnn...
SearchPattern (FIL search patterns)..........cccccccooiiiiiiiiiiiiii,

SearchPattern::SPless (Inner struct for comparing FIL search
PALEETIIS) 1eviiiieee i e e e e e e e et e e e e e e e e eeereraaa

SearchPattern::SPStore (Inner class for permanent and unique
storing of each FIL search pattern)............ccccccccciii

FBT File Index
FBT File List

Here is a list of all documented files with brief descriptions:
fbt.C (The main program of FBT: FIL to Bichi automaton Translator)........
Fil.C (Source file for FIL formulas) .......cccoeeeiiiiiiiiiiiiiieeieiiieeieeeeee e
Fil.h (Header file for FIL formulas)........ccccccvvvviiiviiieeieeereerrieereeeeeeeeeeeeeeennnennnnns
FilGraph.C (Source file for graphs generated from a FIL formula) ..............
FilGraph.h (Header file for graphs generated from a FIL formula)..............

gba2dot.c (Filter that converts a generalized Bilichi automaton to a
format viewable with GraphViz) .............cccccooi
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FBT Hierarchical Index

FBT Class Hierarchy
This inheritance list is sorted roughly, but not completely, alphabetically:

s 1 P SURU PP 223
L1 7N o} o NSRS UUUPPRPR 225
FILCONSEANT ... e e e e e e e e e e earr e e e e e e e e eeeeanes 227
L1 USRS UUPPPPPPRN 235
FIIINtETVAL...coiiiiiiiieieeieeeeeeeeeeeeeeeeeeee et e e ae e eaaraessaassaasssessaasssensnnssnnes 238
18 RO o Vet AU 243

Bl FIlESS e 229

FiliiStore oo 230

(5 ) ) « DTN 231

FilGraphNoOde.......coooooiiiiiii 233

SeArCRPAtEEIT....ccciiiiiiiiiiieee e 246

SearchPattern::SPless.......cccccoeeiiii 248

SEArCh P Attt I IS PISTOTE ettt e et e et taee e e eraaaaees 249
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Graph Legend

This page explains how to interpret the graphs that are generated by doxygen.

Consider the following example:

/*! Invisible class because of truncation */
class Invisible { };

/*! Truncated class, i1nheritance relation is hidden */
class Truncated : public Invisible { };

/* Class not documented with doxygen comments */
class Undocumented { };

/*! Class that is inherited using public inheritance */
class PublicBase : public Truncated { };

/*! Class that is inherited using protected inheritance */
class ProtectedBase { };

/*! Class that is Inherited using private inheritance */
class PrivateBase { };

/*! Class that is used by the Inherited class */
class Used { };

/*! Super class that inherits a number of other classes */

class Inherited : public PublicBase,
protected ProtectedBase,
private PrivateBase,
public Undocumented

t

private:
Used *m_usedClass;

};
This will result in the following graph:

| FublicBase | PrntectedBase| | FrivateBase Undocumented/'m

-

- m_usedClass
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The boxes in the above graph have the following meaning:

o A filled black box represents the struct or class for which the graph is
generated.

e A box with a black border denotes a documented struct or class.
e A box with a grey border denotes an undocumented struct or class.

e A box with a red border denotes a documented struct or class for which not
all inheritance/containment relations are shown. A graph is truncated if it
does not fit within the specified boundaries.

The arrows have the following meaning:

e A dark blue arrow is used to visualize a public inheritance relation between
two classes.

e A dark green arrow is used for protected inheritance.
e A dark red arrow is used for private inheritance.

e A purple dashed arrow is used if a class is contained or used by another
class. The arrow is labeled with the variable(s) through which the pointed
class or struct is accessible.
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FBT Class Documentation
Fil Class Reference

FilAbstract base class for FIL formulas.
#include <Fil.h>

Inheritance diagram for Fil:

| Filatom| | Filconstant] | Fiti] [Fillnteval] [ Fitdunct]

Collaboration diagram for Fil:

L
. m_set ' m_store

Public Types
e enum Kind { Atom, Constant, Junct, Iff, Interval }
Formula kinds.

Public Methods

o virtual class Fil& negClone () const=0
Returns a clone of the negation of this FIL formula.

e virtual enum Kind getKind () const=0
Determine the kind of the formula.

e virtual bool isPurelyProp () const=0
Determine whether the formula is purely propositional.

e bool operator< (const class Fil &other) const
Less-than comparison.

¢ bool operator!= (const class Fil &other) const
Non-equal comparison.

e virtual void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node, class FilGraph
&graph) const=0
Implements operator/operand specific details of the expansion algorithm.
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Parameters:

state state number in the generalized Biichi automaton
node the node representing the formula
graph graph representation of the generalized Biichi automaton

e virtual void display (FILE *out) const=0
Stream output.

Protected Methods
e Fil ()
Constructor.
o virtual ~Fil ()
Destructor.

Static Protected Methods
e class Fil& insert (class Fil &fil_f)
Registrator of FIL formula references.

Parameters:

fil_f formula to be registered
Returns:

an equivalent FIL formula

Private Methods
e Fil (const class Fil &old)
Copy constructor.

e class Fil& operator= (const class Fil &old)
Assignment operator.

Static Private Attributes

e class Store m_store
Set of instantiated FIL formulae.

Friends
e class Store

The documentation for this class was generated from the following file:
e Filh
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FilAtom Class Reference

FilAtomFIL literals, i.e. atomic propositions, negated or not.
#include <Fil_h>

Inheritance diagram for FilAtom:

FilAtom

Collaboration diagram for FilAtom:

. m_s et i m_store

N

Public Methods

class Fil& negClone () const
Returns a clone of the negation of this FIL formula.

enum Kind getKind () const
Determine the kind of the formula.

bool isNegated () const
Determine whether the atom is negated.

unsigned getValue () const
Determine the value of the proposition.

bool isPurelyProp () const
Determine whether the formula is purely propositional.

bool operator< (const class FilAtom &other) const
Less-than comparison.

void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node, class FilGraph
&graph) const
Implements operator/operand specific details of the expansion algorithm.

Parameters:
state state number in the generalized Biichi automaton
node the node representing the formula

graph graph representation of the generalized Biichi automaton
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e void display (FILE *out) const
Stream output.

Static Public Methods
o class Fil& construct (unsigned value, bool negated)
Constructor.

Parameters:

value proposition number
negated flag: is the proposition negated?

Returns:
a FIL literal, i.e. atomic proposition, negated or not

Private Methods
¢ FilAtom (unsigned value, bool negated=false)
Constructor.

e FilAtom (const class FilAtom &old)
Copy constructor.

e class FilAtom& operator= (const class FilAtom &old)
Assignment operator.

o ~FilAtom ()
Destructor.

Private Attributes
e unsigned m value
The proposition number.

¢ bool m_negated
Flag: is the proposition negated?

Apéndice C

The documentation for this class was generated from the following file:

e [ilh
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FilConstant Class Reference

FilConstantFIL constants 'true' and 'false'.
#include <Fil.h>

Inheritance diagram for FilConstant:

FilConstant

Collaboration diagram for FilConstant:

m_set  m_store

]

FilConstant

Public Methods

e class Fil& negClone () const
Returns a clone of the negation of this FIL formula.

¢ enum Kind getKind () const
Determine the kind of the formula.

¢ bool isPurelyProp () const
Determine whether the formula is purely propositional.

e operator bool () const
Convert to truth value.
¢ bool operator< (const class FilConstant &other) const
Less-than comparison.
e void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node, class FilGraph
&graph) const
Implements operator/operand specific details of the expansion algorithm.

Parameters:

state state number in the generalized Biichi automaton
node the node representing the formula
graph graph representation of the generalized Biichi automaton

¢ void display (FILE *out) const
Stream output.
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Static Public Methods
e class Fil& construct (bool true_)
Constructor.

Parameters:
true_ the constant 'true' or 'false'

Returns:
a FIL constant

Private Methods
e FilConstant (bool true_)
Constructor.

¢ FilConstant (const class FilConstant &old)
Copy constructor.

e class FilConstant& operator= (const class FilConstant &old)

Assignment operator.

e ~FilConstant ()
Destructor.

Private Attributes

e bool m_true
The truth value of the constant.

Apéndice C

The documentation for this class was generated from the following file:

e Filh
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Fil::Filess Struct Reference

Fil::FilessInner struct for comparing FIL formulas.

Public Methods

e bool operator() (const class Fil *f1, const class Fil *f2) const
Lexicographic order of FIL formulae.

Parameters:

f1 pointer to first formula to compare
2 pointer to second formula to compare

Returns:
true if f1 is before 2

229

The documentation for this struct was generated from the following file:

e Filh
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Fil::Store Class Reference
Fil::Storelnner class for permanent and unique storing of each FIL formula.

Collaboration diagram for Fil::Store:

G

=
¢ '
m store | m set
S P
e

Fil

Public Methods
e Store ()
Constructor.

e ~Store ()
Destructor.

e class Fil& insert (class Fil &fil)
Insert a formula to the set.

Private Methods
e Store (const class Store &)
Copy constructor.

e class Store& operator= (const class Store &)
Assignment operator.

Private Attributes
e std::set<class Fil*,struct Filess> m_set
Set of FIL formulae.

The documentation for this class was generated from the following file:
e Filh
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FilGraph Class Reference

FilGraphGraph generated from a FIL formula.
#include <FilGraph.h>

Collaboration diagram for FilGraph:

f—";’

i

- m_set ; m_stors ~. M_sp
.
o o -
,/ SearchPattern
- = o N
7 m_new - Tomet m_sp_set ]m sp_store
L m_old L m_right & T-SP_SEl,M_Sp_
-7 -
Y | 7 - ¥
\ m_atomic SearchPattern::SFStorel
“ ! e
| -
~ | 7 m_next
. | -
FilGraphMode
| m_nodes
|
FilGraph
Public Types

e typedef std::map<unsigned,class FilGraphNode> Map
Map from state numbers to graph nodes.

e typedef Map::iterator iterator
Iterator to the map.

o typedef Map::const_iterator const iterator
Constant iterator to the map.

Public Methods

e void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node)
Expand a FIL subformula into the graph.

Parameters:

state state number in the automaton
node the node representing the FIL subformula

e void add (class FilGraphNode &node)
Add a new node that is immediately expanded.
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Parameters:
node the node representing a new FIL subformula

e FilGraph (const class Fil &formula)
Constructs a graph from a given FIL formula.

o ~FilGraph ()
Destructor.

Accessors to the graph nodes

bool empty () const

void clear ()

iterator begin ()

iterator end ()
const_iterator begin () const
const_iterator end () const

Private Methods
e FilGraph (const class FilGraph &old)
Copy constructor.

e class FilGraph& operator= (const class FilGraph &other)
Assignment operator.

Private Attributes
¢ unsigned m next

Next available state number.

e std::map<unsigned,class FilGraphNode> m nodes
Map from state numbers to graph nodes (0=initial state).

Detailed Description

Graph representation of a generalized Bilichi automaton corresponding to a FIL
formula.

A FilGraph is automatically constructed from a given FIL formula. All relevant
information is fully stored to the graph, so that the formula itself may well be
destroyed right after the conversion. The FIL operators/operands provide
themselves the knowledge of how to be expanded into a FilGraph.

The documentation for this class was generated from the following file:

e [ilGraph.h
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FilGraphNode Class Reference

FilGraphNodeNode of a graph that represents a FIL formula.
#include <FilGraph.h>

Collaboration diagram for FilGraphNode:

(- —_—
e . m_set ; m_store L m_sp
- . ", T
it “ m_nested SearchPattern
- . -
! m_new - - m_left m_sp_set ]m sp_store
vom_old o m_right & "= ;m_sp_
s N
) I e ~ ;
™ | m_atomic SearchPattern::SFStnrel
R | —
—
h | - m_next
~ -

—

Firsphiode

Public Methods

e FilGraphNode ()
Default constructor.

e FilGraphNode (const std::set< unsigned > &incoming, const std::set< const class
Fil *> &neww, const std::set< const class Fil *> &old, const std::set< const class
FilAtom *> &atomic, const std::set< const class Fillnterval *> &next)

Constructs a specific node.

Parameters:
incoming  predecessors or incoming edges to the node
neww set of formulas to be processed
old set of formulas already processed
atomic set of literals
next set of formulas that must hold in next nodes

e FilGraphNode (const class FilGraphNode &node)
Copy constructor.

o ~FilGraphNode ()
Destructor.

Public Attributes
e std::set<unsigned> m incoming
From which nodes can one come to this node.

e std::set<const class Fil*> m new
Set of formulas to be processed that must hold in the node.
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e std::set<const class Fil*> m old
Set of formulas already processed that must hold in the node.

e std::set<const class FilAtom*> m atomic
Set of literals that must hold in the node, when it is entered.

e std::set<const class Fillnterval*> m next
Set of formulas that must hold in all the immediate next nodes.

Private Methods
e class FilGraphNode& operator= (const class FilGraphNode &node)
Assignment operator.

Detailed Description

A node in a graph representing a FIL formula.

The graph itself is a set of nodes of this kind. The FilGraphNode class is merely a
front end for the set representation.

The documentation for this class was generated from the following file:

e FilGraph.h
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Fillff Class Reference

FilIffFIL equivalences and exclusive disjunctions.
#include <Fil_h>

Inheritance diagram for Fillff:

Fil

Fillff

Collaboration diagram for FilIff:

k)
m_set ) m_store

Som_left
4 m_right -,
- i
e,

Public Methods
e class Fil& negClone () const
Returns a clone of the negation of this FIL formula.

¢ enum Kind getKind () const
Determine the kind of the formula.

¢ bool isPurelyProp () const
Determine whether the formula is purely propositional.

e bool isIff () const
Determine the operator kind: equivalence instead of exclusive disjunction.

o class Fil& getLeft () const
Get the left-hand-side subformula.

e class Fil& getRight () const
Get the right-hand-side subformula.

¢ bool operator< (const class Fillff &other) const
Less-than comparison.

e void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node, class FilGraph
&graph) const
Implements operator/operand specific details of the expansion algorithm.

Parameters:

state state number in the generalized Biichi automaton
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node the node representing the formula
graph graph representation of the generalized Biichi automaton

e void display (FILE *out) const
Stream output.

Static Public Methods

e class Fil& construct (bool iff, class Fil &I, class Fil &r, bool pp)
Optimizing constructor.

Parameters:
iff flag: equivalence instead of exclusive disjunction
l the left-hand-side formula
r the right-hand-side formula

pp flag: is the formula purely propositional?
Returns:

an equivalent formula

Private Methods

o FilIff (bool iff, class Fil &I, class Fil &r, bool pp)
Constructor.

Parameters:

iff flag: equivalence instead of exclusive disjunction
l the left-hand-side formula

r the right-hand-side formula

PP flag: is the formula purely propositional?

o Fillff (const class Fillff &old)
Copy constructor.

e class Fillff& operator= (const class Fillff &old)
Assignment operator.

o ~FilIff ()
Destructor.

Private Attributes
¢ bool m_iff
Flag: equivalence instead of exclusive disjunction?

e class Fil& m_left
The left-hand-side sub-formula.

e class Fil& m right
The right-hand-side sub-formula.
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¢ bool m_purely
Flag: is the formula purely propositional?

The documentation for this class was generated from the following file:
e Filh
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Filinterval Class Reference

FillntervalFIL interval formulas.
#include <Fil.h>

Inheritance diagram for Fillnterval:

Fillnterval

Collaboration diagram for Fillnterval:

'\\
£ L m_ set - m_store - _m_sp
RN A
lII' -
! m_nested |Fi|::8mre | |SearchF‘attern
Ll

T -~ H
m_left b
-~ _
.7 m_right ' M-SP-Se€t s M_sp_store

- 4

SearchPattern:SPStore

Fillnterval

Public Types
o typedef std::pair<const class Fil*, const class Fil*> red_pair
Pairs of formulas (reductor, reduct).

e typedef std::set<red pair>red pair set
Set of pairs (reductor, reduct).

e enum BinOp { Con, Dis, Iff, Xor }

Kind of binary propositional operators that can be nested to an interval.

Public Methods
e class Fil& negClone () const
Returns a clone of the negation of this FIL formula.

e enum Kind getKind () const
Determine the kind of the formula.

¢ bool isPurelyProp () const
Determine whether the formula is purely propositional.

Apéndice C
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e bool isNegated () const
Determine whether this is a negated formula.

e class SearchPattern& getLeftPattern () const
Get the left search pattern.

e class SearchPattern& getRightPattern () const
Get the right search pattern.

e class Fil& getNested () const
Get the subformula nested to the interval.

e bool isEventuality () const
Determine whether this is an eventuality formula.

e bool i1sSeqCurrentMod () const
Is the formula a pure sequence of current interval modalities?

¢ bool isNestedInvarOrEvent (bool &eventuality, bool negation=false) const
Is the formula an invariant or eventuality nested to a sequence of current

intervals?

Parameters:
eventuality flag: eventuality instead of invariant property nested
negation flag: must the nested formula be negated?

See also:
1sSeqCurrentMod()

¢ bool isNegFirstNotCurrentIntv () const
Is the first nested non-current interval negated?

See also:
1sSeqCurrentMod()

o class Fil& getSubformula (bool left, bool negated=false) const
When the formula must be split, get one of the formulas in which it is split.

Parameters:

left flag: left instead of right subformula operand
negated flag: must the nested formula be negated?

See also:
mustBeSplit()

o class Fil& getLastSubformula (bool negation=false) const
When the formula is a pure sequence of current intervals, get its last subformula.

Parameters:

negation flag: must the nested formula be negated?
See also:

1sSeqCurrentMod()




240

Apéndice C

class Fil& getInvariantNormalForm () const

Get the normal form of an invariant property nested to a current interval
sequence.

class Fil& getPrefixNotCollapsed () const

Get the prefix not collapsed of the formula.

bool operator< (const class Fillnterval &other) const
Less-than comparison.

bool mustBeSplit (enum BinOp &in_op, bool negation=false) const
Must the formula be split in two?

Parameters:

in_op kind of operator of the Junct or Iff subformula
negation flag: must the nested formula be negated?

void reduction (red pair set &reductors_reducts) const
Calculate all the reductors and reducts of the formula.

Parameters:
reductors_reducts set of pairs (reductor, reduct)

void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node, class FilGraph
&graph) const
Implements operator/operand specific details of the expansion algorithm.

Parameters:
state state number in the generalized Biichi automaton
node the node representing the formula

graph graph representation of the generalized Biichi automaton

void display (FILE *out) const
Stream output.

Static Public Methods

class Fil& construct (bool negated, class SearchPattern &I, class SearchPattern
&r, class Fil &n)

Constructor.
Parameters:
negated flag: is the interval formula negated?
l the left search pattern
r the right search pattern
n the formula nested to the interval
Returns:

a FIL formula
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Private Methods
e Fillnterval (bool negated, class SearchPattern &I, class SearchPattern &r, class

Fil &n)
Constructor.
Parameters:
negated flag: is the interval formula negated?
l the left search pattern
r the right search pattern
n the formula nested to the interval

e class Fil& getSuffix () const
Get the suffix of the prefix not collapsed of a formula.

See also:
getPrefixNotCollapsed()

¢ Fillnterval (const class Fillnterval &old)
Copy constructor.

e class Fillnterval& operator= (const class Fillnterval &old)
Assignment operator.

e ~Fillnterval ()
Destructor.

Private Attributes

e bool m negated
Flag: is the interval formula negated?

o class SearchPattern& m_left
Search pattern that locates the left end-point of the interval.

e class SearchPattern& m right
Search pattern that locates the right end-point of the interval.

e class Fil& m nested
The sub-formula nested to the interval.

Member Function Documentation

class Fil & Fillnterval::getinvariantNormalForm () const [inline]

Get the "normal form" of an invariant property nested to a prefix of current
interval modalities, i.e. all their intervals are not negated.
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class Fil & Fillnterval::getLastSubformula (bool negation = false) const [inline]

Get the properly signed last subformula (i.e. the purely propositional one) of a
formula that is made up of a sequence of current interval modalities.

class Fil & Fillnterval::getPrefixNotCollapsed () const [inline]

Get the formula asserting that the prefix of current interval modalities cannot
be collapsed until its nested formula is reduced.

class Fil & Fillnterval::getSubformula (bool left, bool negated = false) const [inline]

Get the requested subformula of the current formula, which has a non-purely
propositional Junct or Iff subformula nested to a prefix made up of a sequence
of current interval modalities. Thus, the returned formula has only one of the
subformula operands (the left or right one, negated or not, according to the
function parameters) nested to the same prefix.

class Fil & Fillnterval::getSuffix () const [inline, private]

Get the "suffix" or nested formula (made up of current interval modalities) of
the formula returned by the function getPrefixNotCollapsed().

bool Fillnterval::isNegFirstNotCurrentintv () const [inline]

Determine whether the first nested interval that is not a current interval
modality is negated.

bool Fillnterval::isNestedInvarOrEvent (bool & eventuality, bool negation = false) const
[inline]
Determine whether there is either an invariant or an eventuality property
nested to a prefix made up of a sequence of current interval modalities.

bool Fillnterval::isSeqCurrentMod () const [inline]

Determine whether the formula i1s a pure sequence of current interval
modalities, i.e. all their left search patterns are trivial (empty) and the last
subformula nested is purely propositional.

bool Fillnterval::mustBeSplit (enum BinOp & in_op, bool negation = false) const

Determine whether the formula must be split in two. This happens when,
nested to a prefix of current interval modalities, it has either a Junct or an Iff
subformula with at least one of its operands containing an interval formula. In
addition, the sign (negation) of each formula of the prefix is taken into account
in order to determine the type of operator (returned by the last parameter) of
the Junct or Iff subformula.

The documentation for this class was generated from the following files:
e Filh
e Fil.C



Documentacion del Codigo Fuente de FBT 243

FilJunct Class Reference

FilJunctFIL conjunctions and disjunctions.
#include <Fil_h>

Inheritance diagram for FilJunct:

FilJunct

Collaboration diagram for FilJunct:

k)
m_set ) m_store

Som_left
4 m_right -,
- i
e,

&

FilJunct

Public Methods

e class Fil& negClone () const
Returns a clone of the negation of this FIL formula.

¢ enum Kind getKind () const
Determine the kind of the formula.

¢ bool isPurelyProp () const
Determine whether the formula is purely propositional.

e bool 1sCon () const
Determine the operator kind: conjunction instead of disjunction.

o class Fil& getLeft () const
Get the left-hand-side subformula.

e class Fil& getRight () const
Get the right-hand-side subformula.

¢ bool operator< (const class FilJunct &other) const
Less-than comparison.

e void expand (unsigned state, class FilGraphNode &node, class FilGraph
&graph) const
Implements operator/operand specific details of the expansion algorithm.

Parameters:

state state number in the generalized Biichi automaton
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node the node representing the formula
graph graph representation of the generalized Biichi automaton

e void display (FILE *out) const
Stream output.

Static Public Methods

e class Fil& construct (bool con, class Fil &l, class Fil &r, bool pp)
Optimizing constructor.

Parameters:

con flag: conjunction instead of disjunction

l the left-hand-side formula

r the right-hand-side formula

pp flag: is the formula purely propositional?
Returns:

an equivalent formula

Private Methods
e FildJunct (bool con, class Fil &1, class Fil &r, bool pp)

Constructor.
Parameters:
con flag: conjunction instead of disjunction
l the left-hand-side formula
r the right-hand-side formula
PP flag: is the formula purely propositional?

e FildJunct (const class FilJunct &old)
Copy constructor.

e class FilJunct& operator= (const class FilJunct &old)
Assignment operator.

o ~FilJunct ()
Destructor.

Private Attributes
e bool m con

Flag: conjunction instead of disjunction?

e class Fil& m_left
The left-hand-side sub-formula.

e class Fil& m right
The right-hand-side sub-formula.
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¢ bool m_purely
Flag: is the formula purely propositional?

The documentation for this class was generated from the following file:
e Filh
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SearchPattern Class Reference

SearchPatternFIL search patterns.
#include <Fil_h>

Collaboration diagram for SearchPattern:

Fil
e N
S m_sp lkm_set | m_store

&
"
oo aten
e W

. m_sp_set | m_sp_store
;
s - ’

SearchPattern:SPStore

Public Methods

bool isTrivial () const
Is a trivial search pattern?

int size () const
Return the number of searches that comprise the search pattern.

const class Fil* operator[] (int 1) const
Return the i-th element (search) of the pattern.

class Fil* getHead () const
Get the first search of the pattern.

const class Fil* getLastSearch () const
Get the last search of the pattern.

class SearchPattern& getTail () const
Get all the search pattern except its first search.

bool operator< (const class SearchPattern &other) const
Less-than comparison.

void display (FILE *out, bool first) const
Stream output.

Parameters:

first  flag: first instead of second search pattern

Static Public Methods

class SearchPattern& construct (std::deque< const class Fil *> &sp)
Search pattern constructor.

Apéndice C
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Parameters:

sp the search pattern
Returns:

a FIL search pattern

Private Methods
e SearchPattern (std::deque< const class Fil *> &sp)
Non-trivial search pattern constructor.

e virtual ~SearchPattern ()
Destructor.

e SearchPattern (const class SearchPattern &old)
Copy constructor.

e class SearchPattern& operator= (const class SearchPattern &old)
Assignment operator.

Private Attributes
e std::deque<const class Fil*>m sp
A FIL search pattern, i.e. a sequence of FIL formulas (searches).

Static Private Attributes

e class SPStore m sp store
Set of instantiated FIL search patterns.

Friends
e class SPStore

The documentation for this class was generated from the following file:
e Filh
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SearchPattern::SPless Struct Reference

SearchPattern::SPlessInner struct for comparing FIL search patterns.

Public Methods

e bool operator() (const class SearchPattern *sp1, const class SearchPattern *sp2)
const

Lexicographic order of FIL search patterns.

Parameters:

spl pointer to first search pattern to compare
sp2 pointer to second search pattern to compare

Returns:

true if sp1 is before sp2

The documentation for this struct was generated from the following file:
e Filh
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SearchPattern::SPStore Class Reference

SearchPattern::SPStorelnner class for permanent and unique storing of each FIL
search pattern.

Collaboration diagram for SearchPattern::SPStore:

SearchPattern:SPStore Fil
- Fa -
7 ™ . | .
¢ m_sp_store . m_sp_set 7 m_sp \m_set » m_store

Rl . _,.-”'ﬂf N
SearchPattern

Public Methods
e SPStore ()
Constructor.

e ~SPStore ()
Destructor.

e class SearchPattern& insert (class SearchPattern &sp)
Insert a search pattern to the set.

Private Methods
e SPStore (const class SPStore &)
Copy constructor.

e class SPStore& operator= (const class SPStore &)
Assignment operator.

Private Attributes
o std::set<class SearchPattern*,struct SPless> m_sp_set
Set of FIL search patterns.

The documentation for this class was generated from the following file:
e Filh
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FBT File Documentation
fbt.C File Reference
fbt.CThe main program of FBT: FIL to Biichi automaton Translator.

Structure of the acceptance sets
e typedef std::set<const class Fillnterval*> formulas to find t
Eventuality formulas to find in a node to determine that it is not accepting.

¢ typedef std::pair<unsigned, formulas to find t> acceptance set t
The first component is the acceptance set number.

o typedef std::map<const class Fil*, acceptance set t> acceptance map t
The map key is the target formula of the last search of all its eventualities.

Functions

e class Fil* readFormula (bool negation)
Read a FIL formula from standard input.

Parameters:

negation flag: negate the formula
Returns:

the parsed formula, or NULL on error

e class SearchPattern* readPattern (bool first)
Read a search pattern from standard input.

Parameters:
first flag: first search pattern instead of the second one
Returns:

the parsed search pattern, or NULL on error

e void printGates (const class FilGraph &gba, unsigned state)
Display the gates for arcs leaving a specific Biichi automaton state.

Parameters:
gba the generalized Biichi automaton
state the state whose successor arcs are to be displayed

¢ void translateFormula (const class Fil &formula)

Translate a formula into a generalized Biichi automaton, which is output to
standard output.

Parameters:
formula the formula to be translated

¢ void printInternalContents (const class Fil &formula)
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Print the contents of the main internal structures used during the generation of
the automaton.

Parameters:

formula  the formula from which the automaton is generated

¢ int main (int arge, char *argv(])
The main program.

Parameters:
argc number of command-line arguments
argu the command-line arguments

Function Documentation

void printinternalContents (const class Fil & formula) [static]

This function, which is only used in debugging mode, prints the contents of the
set of nodes representing the automaton generated from a formula, its total
number of nodes, transitions and acceptance sets, and the contents of the
structure storing the acceptance sets.

void translateFormula (const class Fil & formula) [static]

Firstly, the graph of the generalized Biichi automaton is constructed. Secondly,
the acceptance sets are determined from the set of processed eventuality
formulas previously built. Finally, the accepting states are determined and the
output is printed.
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Fil.C File Reference
Fil.CSource file for FIL formulas.

Detailed Description

It contains the implementation of the largest functions of the classes that
implement the different types of FIL formulas.
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Fil.h File Reference
Fil.hHeader file for FIL formulas.

Compounds

class Fil
Abstract base class for FIL formulas.

struct Fil::Filess
Inner struct for comparing FIL formulas.

class Fil::Store
Inner class for permanent and unique storing of each FIL formula.

class FilAtom
FIL literals, i.e. atomic propositions, negated or not.

class FilConstant
FIL constants 'true’ and 'false’.

class Fillff
FIL equivalences and exclusive disjunctions.

class Fillnterval
FIL interval formulas.

class FilJunct
FIL conjunctions and disjunctions.

class SearchPattern
FIL search patterns.

struct SearchPattern::SPless
Inner struct for comparing FIL search patterns.

class SearchPattern::SPStore
Inner class for permanent and unique storing of each FIL search pattern.
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FilGraph.C File Reference
FilGraph.CSource file for graphs generated from a FIL formula.

Variables
e const std::set<const class Fil*> emp fil
An empty set of FIL formulas.

e const std::set<const class FilAtom*> emp lit
An empty set of literals.

e const std::set<const class Fillnterval*> emp int

An empty set of FIL interval formulas.

Detailed Description

It contains the implementation of constructor FilGraph::FilGraph and
function FilGraph::expand.
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FilGraph.h File Reference

FilGraph.hHeader file for graphs generated from a FIL formula.

Compounds
e class FilGraph
Graph generated from a FIL formula.

o class FilGraphNode
Node of a graph that represents a FIL formula.

255
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gba2dot.c File Reference

gba2dot.cFilter that converts a generalized Biichi automaton to a format viewable
with GraphViz.

Functions
¢ int parseGate (void)
Copy a gate condition from standard input to standard output.
Returns:

zero if everything is ok; nonzero on error

e int main (int argc, char **argv)
The main program.

Parameters:
argc number of command-line arguments
argv the command-line arguments

Detailed Description

This filter converts a generalized Biichi automaton (generated by either LBT or
FBT) to a GraphViz directed graph.
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FBT Compound Members

alblcldlelflglilklm|n|lolrlsl|~

List of all documented class members with links to the classes they belong to:

e add() : FilGraph

e BinOp : Fillnterval

e const_iterator : FilGraph

e construct() : Fillnterval, SearchPattern, Fillff, FilJunct, FilConstant,
FilAtom

o display() : Fillnterval, SearchPattern, Fillff, FilJunct, FilConstant,
FilAtom, Fil

e expand() : FilGraph, Fillnterval, Fillff, FilJunct, FilConstant,
FilAtom, Fil

e Fil(: Fil

e FilAtom() : FilAtom

e FilConstant() : FilConstant

e FilGraph() : FilGraph

e FilGraphNode() : FilGraphNode

o FilIff() : FilLff
e Fillnterval() : Fillnterval

e FildJunct() : FilJunct

e getHead() : SearchPattern
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e getlnvariantNormalForm() : Fillnterval

e getKind() : Fillnterval, Fillff, FildJunct, FilConstant, FilAtom, Fil

o getLastSearch() : SearchPattern

o getLastSubformula() : Fillnterval

o getLeft() : Fillff, FildJunct

o getLeftPattern() : Fillnterval
e getNested() : Fillnterval
o getPrefixNotCollapsed() : Fillnterval

o getRight() : Fillff, FilJunct

o getRightPattern() : Fillnterval
e getSubformula() : Fillnterval
e getSuffix() : Fillnterval

e getTail() : SearchPattern

e getValue() : FilAtom

e 1nsert() : SearchPattern::SPStore, Fil, Fil::Store

e 1sCon() : FildJunct

e isEventuality() : Fillnterval

o isIff() : FilIff

o isNegated() : Fillnterval, FilAtom

e isNegFirstNotCurrentIntv() : Fillnterval
e isNestedInvarOrEvent() : Fillnterval

e isPurelyProp() : Fillnterval, Fillff, FilJunct, FilConstant, FilAtom, Fil

e isSeqCurrentMod() : Fillnterval

e 1sTrivial() : SearchPattern

e iterator : FilGraph

e Kind: Fil
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e m_ atomic: FilGraphNode

e m con: FilJunct
e m iff : Fillff

e m_incoming : FilGraphNode

e m_left : Fillnterval, FilIff, FildJunct

e m_negated : Fillnterval, FilAtom

e m nested : Fillnterval

e m new: FilGraphNode

e m next: FilGraph, FilGraphNode

e m_nodes : FilGraph
e m_old: FilGraphNode

e m_purely : Fillff, FilJunct

e m_right : Fillnterval, Fillff, FildJunct
e m set: Fil::Store

e m_sp:SearchPattern

e m_sp_set: SearchPattern::SPStore

e m_sp_store : SearchPattern

e m store: Fil

e m true: FilConstant

e m value: FilAtom

e Map : FilGraph

e mustBeSplit() : Fillnterval

e negClone() : Fillnterval, Fillff, FilJunct, FilConstant, FilAtom, Fil

e operator bool() : FilConstant
e operator!=() : Fil

e operator()() : SearchPattern::SPless, Fil::Filess

259
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e operator<() : Fillnterval, SearchPattern, Fillff, FilJunct, FilConstant,
FilAtom, Fil

operator=() : FilGraph, FilGraphNode, Fillnterval, SearchPattern,
SearchPattern::SPStore, Fillff, FilJunct, FilConstant, FilAtom, Fil,
Fil::Store

operator[]() : SearchPattern

red_pair : Fillnterval
red_pair_set : Fillnterval

reduction() : Fillnterval

SearchPattern() : SearchPattern

size() : SearchPattern

SPStore() : SearchPattern::SPStore

Store() : Fil::Store

~Fil() : Fil

~FilAtom() : FilAtom
~FilConstant() : FilConstant
~FilGraph() : FilGraph
~FilGraphNode() : FilGraphNode

~FilIff() : FilIff
~Fillnterval() : Fillnterval
~FilJunct() : FildJunct

~SearchPattern() : SearchPattern

~SPStore() : SearchPattern::SPStore

~Store() : Fil::Store
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FBT File Members

List of all documented file members with links to the documentation:

-a-

alelflmlplrlt

acceptance_map_t : fbt.C

acceptance_set_t : fbt.C

emp_fil : FilGraph.C
emp_int : FilGraph.C

emp_lit : FilGraph.C

formulas_to_find_t : fbt.C

main() : gba2dot.c, fbt.C

parseGate() : gba2dot.c
printGates() : fbt.C

printInternalContents() : fbt.C

readFormula() : fbt.C
readPattern() : fbt.C

translateFormula() : fbt.C
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