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РЕФЕРАТ

Обсяг роботи 64 сторiнки, 10 iлюстрацiй, 1 таблиця, 12 використаних дже-

рел, 3 додатки.

Ключовi слова: НЕДЕТЕРМIНОВАНИЙ, АВТОМАТ, БЮХI, TWO-

STACK, NESTED, NGA, NBA, ВЕРИФIКАЦIЯ, MODEL CHECKING, ЛI-

НIЙНО ТЕМПОРАЛЬНА ЛОГIКА, C++.

Об’єктом роботи є дослiдження процесу верифiкацiї властивостей лiнiйно-

темпоральної формули за допомогою автоматiв Бюхi, використовуючи алго-

ритм пошуку у глибину для перевiрки пустоти мови.

Метою квалiфiкацiйної роботи є створення крос-платформового програм-

ного забезпечення для визначення пустоти мови в автоматах, що є частиною

процесу верифiкацiї.

Методи розробки: Iнструменти розроблення: безкоштовне, вiльно поширю-

ване iнтегроване середовище розробки CLion 2020, мова програмування C++

20 з використанням лише вбудованих STL бiблiотек, крос-платформовий вiд-

критий генератор сценарiїв складання CMake 3.14, система документування

початкового коду програм Doxygen.

Результати роботи: Реалiзовано алгоритми для перевiрки пустоти мови яка

акцептується автоматом Бюхi на основi алгоритмiв Nested для NBA та Two-

stack для NBA та NGA. Розроблена пiдсистема для перетворень автоматiв NGA

в NBA. Проаналiзовано переваги та недолiки рiзних алгоритмiв. Програмний

продукт може бути iнтегрованим в додатки для роботи з автоматами з бiльш

складнiшим користувацьким iнтерфейсом.
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СКОРОЧЕННЯ ТА УМОВНI ПОЗНАЧЕННЯ

— NFA (Nondeterministic Finite Automaton) - недетермiнований кiнцевий

автомат.

— NBA (Nondeterministic Büchi Automaton) - недетермiнований автомат

Бюхi.

— NGA (Nondeterministic Generalized Büchi Automaton) - недетермiнова-

ний узагальнений автомат Бюхi.

— DFS (Depth-first search) - пошук у глибину.

— ЛТЛ (LTL - Linear Temporal Logic) - лiнiйно-темпоральна логiка.

— Model checking - перевiрки моделi на вiдповiднiсть заданим специфi-

кацiям.

— AP (atomic propositions) - непуста множина атомарних пропозицiйних

формул.

— ω-мова - найменший клас мов, який включає всi слова скiнченної i не-

скiнченної довжини в заданому алфавiтi i замкнутий вiдносно операцiй

об’єднання, перетину, конкатенацiї i сильної iтерацiї.
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ВСТУП

Оцiнка сучасного стану об’єкта розробки.

Сьогоднi iснує багато складних систем, якi розв’язують рiзнi задачi. В су-

часному свiтi є багато реалiзацiй тiєї чи iншої iдеї, але кожна з них чимось

вiдрiзняється. Споживач буде зацiкавлений в тiй, яка буде найзручнiшою або

кращою для нього. Одним з таких критерiїв є час. Чим швидше система справ-

ляється з посталеною задачею, тим кращою вона вважається. Але кожна си-

стема складається з пiдсистем, кожен її складний крок розкладається на бiльш

простий. Одним з таких крокiв є саме обробка моделей автоматiв, їх властиво-

стей, вирiшення яких буде розглядатися.

Model checking часто використовуються для перевiрки критичних систем,

якi вимагають високої степенi надiйностi при функцiонуваннi. В роботi опису-

ються методи для тестування моделей реальних систем специфiкованих фор-

мулами лiнiйно-темпоральної логiки з перевiркою виконуваностi цих умов ав-

томатами Бюхi, зосереджується увага, зокрема, на перетвореннi ЛТЛ-формули

в автомати Бюхi. Пропонується програмне забезпечення яке ґрунтується на по-

рiвняннi реалiзацiй алгоритмiв перевiрки пустоти мови, яка приймається вiд-

повiдним автоматом Бюхi побудованим за ЛТЛ-формулою i моделлю системи.

Нижче будуть наведенi приклади використання систем рiвнянь:

— Програмування апаратного забезпечення: в залежностi вiд при-

ладу ми маємо певну кiлькiсть входiв (змiнних) в систему та повиннi

отримувати значення на виходi за певним логiчним алгоритмом. Маючи

iнформацiю про зв’язки компонентiв, ми можемо побудувати математи-

чну модель у виглядi автоматної системи.

— Систематизацiя: налагодження складних процесiв в корпоративних

компанiях.

— Промисловiсть: спрощення виробничих лiнiй на заводах i тому подi-
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бних установах.

Актуальнiсть роботи та пiдстави для її виконання.

Верифiкацiя програмного забезпечення - це фундаментальний роздiл iнфор-

матики, який ґрунтується на формальних методах. Вивчення формальних ме-

тодiв пов’язане зi складнiстю сприйняття i часто це є наслiдком вiдiрваностi цих

методiв вiд практики. В середовищi програмiстiв поширена думка, що формаль-

нi методи не мають нiякого реального застосування при розв’язаннi практичних

проблем i що вони в певному сенсi є безплатним додатком до iснуючих технiк

програмування. Пiдхiд, який називається верифiкацiєю на моделi (model checki-

ng), спростовує цю думку, незважаючи на те, що вiн ґрунтується на таких аб-

страктних поняттях, як темпоральнi логiки, моделi Крiпке, ω-автомати, ω-мови,

нерухомi точки тощо. На основi цих формалiзмiв працюють автоматичнi систе-

ми верифiкацiї, якi дають можливiсть розробникам систем шляхом "натискання

клавiшi"верифiкувати системи, якi повиннi працювати в критичних пристроях.

До таких пристроїв належать бортовi системи управлiння космiчними станцi-

ями та супутниками, вбудованi системи вiйськового призначення, мобiльнi те-

лефони, медична апаратура, системи керування автомобiлем тощо. У зв’язку

з такою ситуацiєю методи model checking називають "реабiлiтацiєю формаль-

них методiв оскiльки формальнi моделi дали можливiсть отримати результати,

без застосування яких неможливо виконати довiльну практичну розробку про-

грамних i апаратних систем для серйозних застосувань в критичних областях.

[12]

Model checking часто використовуються для перевiрки властивостей систем,

що вiдповiдають безпецi або бiзнесу. Тому важливо, щоб ми могли довiряти ре-

зультатам перевiрки моделi, отриманим в результатi верифiкацiї системи. Це

ставить високi вимоги до надiйностi впровадження перевiрки моделей. Однак

повна перевiрка складного програмного забезпечення такого роду, особливо ко-

ли вона реалiзована на мовi програмування загального призначення, такiй як

C++, все ще недосяжна у сучасних вiдкритих ресурсах з програмним забезпе-

чення. Тим не менше, навiть методи лише часткового пiдвищення надiйностi
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model checkers все одно будуть вiтатися.

Мета й завдання роботи. Метою квалiфiкацiйної роботи є створення

крос-платформового програмного забезпечення для перевiрки пустоти мови (ве-

рифiкацiї), яка приймається вiдповiдним добутком автоматiв.

Перевiрка моделi: специфiкованою формулами лiнiйно-темпоральної логiки

(ЛТЛ) може бути здiйснюється за допомогою теоретико-автоматного пiдходу

[5]. Цей метод перевiрки моделi використовує перетворення властивостей, вира-

жених у ЛТЛ, у автомати над словами нескiнченної довжини (автомати Бюхi),

якi потiм використовуються для визначення того, чи вiдповiдає дана модель

системи данiй властивостi ЛТЛ.

Для досягнення цiєї мети поставлено такi завдання:

— Формалiзувати представлення ЛТЛ-формули у програмному додатку.

— Побудувати вiдповiдний до заданої формули автомат.

— Дослiдити iснуючи алгоритми на основi пошуку у глибину для знахо-

дження порожнечi.

— Розробити структурну модель даних для спiльного використання в ал-

горитмах за допомогою перетворювань автоматiв до канонiчної NBA

форми.

— Реалiзувати та порiвняти алгоритми.

— Реалiзувати генератор випадкових автоматiв зi зростаючим числом ста-

нiв.

— Реалiзувати консольний додаток.

Об’єкт, методи й засоби розроблення. Об’єктом розробки програмно-

го засобу є побудова моделi реальної системи (моделi Крiпке) та автоматної

моделi ЛТЛ-специфiкацiї з перевiркою пустоти мови, яка приймається цими

автоматами. Побудови автомату за цiєю формулою i передача його у програму

з обчисленням його властивостей методами пошуку у глибину.

Розробка програмного засобу нацiлена на верифiкацiю систем, якi будую-

ться за формалiзованим представленням[3].

В якостi iнструменту створення програмного засобу було обрано JetBrains
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CLion - iнтегроване середовище розробки (IDE) мовою програмування C++.

Використано лише вбудованi шаблоннi бiблiотеки STL. Для забезпечення крос-

платформовостi використовувався вiдкритий генератор сценарiїв складання

проектiв CMake. Для майбутньої пiдтримки розробки коду було згенеровано

документацiю початкового коду програмою Doxygen.

Можливi сфери застосування. Програмний продукт може застосовува-

тися в повсякденному життi користувачiв. Може бути iнтегрований в додатки

для оптимiзацiї складних систем з великою кiлькiстю станiв i зв’язкiв мiж ними.

А також задля верифiкацiї моделей складних систем.
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РОЗДIЛ 1

АВТОМАТИ БЮХI

1.1. Регулярнi вирази: мова для опису мов

Алфавiт - це скiнченний, непустий набiр. Елементи алфавiту називаються

буквами. Кiнцева, можливо порожня послiдовнiсть лiтер - це слово. Слово

a1, a2 . . . an має довжину n. Порожнє слово - слово довжиною 0, i воно по-

значається ε. Об’єднання двох слiв w1 = a1 . . . an i w2 = b1 . . . bm - це слово

w1w2 = a1 . . . anb1 . . . am, iнодi також позначається w1 · w2. Звернiть увагу, що

ε· = w = w · · · ε = w. Для кожного слова w визначаємо w0 = ε та wk+1 = wkw.

Враховуючи алфавiт
∑

, ми позначаємо
∑∗ набiр усiх слiв над

∑
. Набiр

L ⊆
∑∗ слiв - це мова над

∑
.

Доповненням мови L є мова
∑∗ L, яку часто позначають L̄ (зауважте, що

це позначення неявно передбачає, що алфавiт
∑

є фiксованим). Конкатенацiя

двох мов L1 i L2 дорiвнює L1 · · ·L2 = {w1w2 ∈
∑? |w1 ∈ L1, w2 ∈ L2}. Iтерацiєю

мови L ⊆
∑∗ мова L∗ = ∪i>0L

i, де L0 = {ε} i Li+1 = Li · · ·L для кожного i > 0.

Автомати використовуються для представлення наборiв об’єктiв, закодова-

них як мови. Мови можна математично описати, використовуючи стандартнi

позначення теорiї множин, але це часто громiздко. Для стислого опису простих

мов регулярнi вирази часто є найбiльш придатним позначенням.

Визначення 1.1. Регулярнi вирази r над алфавiтом
∑

визначаються насту-

пною граматикою, де a ∈
∑
r ::= ∅|ε|a|r1r2|r1 + r2|r∗|rω (1.1)

Набiр усiх регулярних виразiв над
∑

записується RE(Z). Мова L(r) ⊆
∑∗

регулярного виразу r ∈ RE(
∑

) визначається iндуктивно:

1. L(∅) = ∅
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2. L(ε) = {ε}

3. L(a) = {a}

4. L(r1r2) = L(r1) · L(r2)

5. L(r1 + r2) = L(r1) ∩ L(r2)

6. L(r∗) = L(r)∗

7. Lω = L(r)ω

Мова L є ω-регулярною, якщо iснує ω-регулярний вираз r такий, що L = L(r).

Ми iнодi зловживатимемо мовою та визначатимемо регулярний вираз та йо-

го мову. Наприклад, коли немає загрози плутанини, ми пишемо "мову r"замiсть

"мову L(r)".

1.2. NBA та NGA

Формально детермiнований автомат Бюхi - це кортеж A = (Q,Σ, δ, q0, F ),

який складається з таких компонентiв:

1. Q - скiнченна множина. Елементи Q називаються станами .

2. Σ - скiнченна множина, яка називається алфавiтом A.

3. δ : Q×Σ −→ Q - функцiя, яка називається функцiєю переходу .

4. q0 - елемент Q, який називається початковим станом A.

5. F ⊆ Q - умова кiнця (прийняття). A приймає саме тi слова, в якому

принаймнi один кiнцевий стан з F зустрiчається нескiнченно часто.

У недетермiнованому автоматi Бюхi перехiдна функцiя δ замiнюється перехi-

дним вiдношенням δ, яке повертає набiр станiв, а єдиний початковий стан q0

замiнюється набором I початкових станiв. Взагалi термiн Бюхi-автомат без кла-

сифiкатора вiдноситься до недетермiнованих автомати Бюхi А.1.

Автомати Бюхi мають той же синтаксис, що i NFA, але iнше визначення

прийняття. Припустимо, що NFA A = (Q,Σ, δ,Q0, F ) задано як введення не-

скiнченного слова w = a0a1a2 . . . Σ. Iнтуїтивно, запуск A на w нiколи не закiн-

чується, i тому ми не можемо визначити прийняття з точки зору стану, досягну-

того в кiнцi проходу. Насправдi навiть назва "кiнцевий стан"вже не пiдходить
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для автоматизованих машин Бюхi. Отже, вiдтепер ми говоримо про "приймаю-

чi стани хоча ми все ще позначаємо набiр прийнятих станiв F. Ми говоримо, що

запуск автомата Бюхi приймає, якщо якийсь приймаючий стан вiдвiдується по

ходу нескiнченно часто. Оскiльки набiр станiв, що приймають, є кiнцевим, "де-

який приймаючий стан вiдвiдується нескiнченно часто"еквiвалентно "набору

станiв приймання нескiнченно часто"[1].

1.3. Перетворення

Узагальненi автомати Бюхi - це розширення Бюхi-автоматiв, зручних для

здiйснення деяких операцiй, наприклад, перетину. Узагальнений автомат Бюхi

(NGA) вiдрiзняється вiд автомата Бюхi своїм кiнцевим станом. Замiсть набо-

ру F кiнцевих станiв NGA має набiр множин кiнцевих станiв £ = F0, ..., Fm−1.

Запуск ρ кiнцевий, якщо для кожного набору Fi ∈ £ деякий стан Fi вiдвiду-

ється ρ нескiнченно часто. Формально ρ кiнцевий, якщоinf(ρ) ∩ Fi 6= ∅ для

кожного i ∈ 0, . . . ,m− 1. Зловживаючи мовою, ми говоримо про узагальнений

стан Бюхi £. Звичайнi автомати Бюхi вiдповiдають окремому випадку m = 1.

NGA з n станами i m наборами кiнцевих станiв може бути переведена в NBA з

mn станами. Перехiд базується на наступному спостереженнi: пробiг ρ вiдвiдує

кожен набiр £ нескiнченно тодi i лише у тому випадку, якщо виконуються двi

наступнi умови:

1. ρ зрештою вiдвiдує F0

2. для кожного i ∈ 0, . . . ,m− 1, за кожним вiдвiдуванням ρ до Fiв кiнце-

вому пiдсумку слiдує подальше вiдвiдування Fi⊕1, де ⊕ позначає дода-

вання по модулю m. (Мiж вiдвiдуваннями Fiта Fi⊕1 може бути довiльно

багато вiдвiдувань iнших наборiв £.)

Це передбачає взяти для NBA m "копiї"NGA, але з модифiкацiєю: NBA

"перескакує"з i на i⊕1 копiю кожного разу, коли вона вiдвiдує стан Fi. Точнiше,

переходи i-ї копiї, що залишає стан Fi, переспрямовуються з i-ї копiї на i ⊕ 1-

ву копiю. Таким чином, вiдвiдування кiнцевих станiв першої копiї нескiнченно
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часто рiвнозначне вiдвiдуванню кiнцевих станiв кожної копiї нескiнченно часто.

Бiльш формально, стани NBA - пари [q, i], де q - стан NGA i i ∈ 0, . . . ,m− 1.

Iнтуїтивно [q, i] є i-ї копiєю q. Якщо q /∈ Fi, то наступниками [q, i] є стани i-ї

копiї, а в iншому - стани i⊕ 1-ої копiї 1.1.

Рис. 1.1: Псевдокод алгоритму перетворення з NGA до NBA (Б.1)
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РОЗДIЛ 2

ПЕРЕВIРКА МОВИ НА ПУСТОТУ АЛГОРИТМАМИ DFS

2.1. Перевiрка мови на пустоту

Тут я буду показувати ефективнi алгоритми перевiрки мови на пустоту. Ви-

значимо NBA A = (Q,Σ, δ,Q0, F ). Оскiльки мiтки переходу не мають значення

для перевiрки пустоти, у цiй проблемi ми замiнюємо δ з пiдмножини Q× δ×Q

у пiдмножину Q×Q наступним чином:

δ := {(q, q′
) ∈ Q×Q|(q, a, q′

) ∈ δ, a ∈ Σ} (2.1)

Оскiльки в багатьох додатках нам доводиться мати справу з дуже велики-

ми автоматами Бюхi, нас цiкавлять алгоритми, що працюють нальоту, якi не

вимагають знати автомат Бюхi заздалегiдь, але перевiряють пустоту при йо-

го конструюваннi. Точнiше, ми припускаємо iснування "оракула який за умови

стану q повертає множину δ(q). Нам потрiбно кiлька графо-теоретичних по-

нять. Якщо (q, r) ∈ δ, то r є спадкоємцем a i q є попередником r. Шлях - це

послiдовнiсть q0, q1, δ, qn таких станiв, що qi + 1 є наступником qi для кожного

i ∈ {0, . . . , n− 1}; ми говоримо, що шлях веде вiд q0 до qn. Зауважте, що шлях

може складатися лише з одного стану; в цьому випадку шлях порожнiй i веде

вiд стану до себе. Цикл - це шлях, який веде вiд стану до себе. Пишемо q ??r,

щоб позначити, що iснує шлях вiд q до r. Зрозумiло, що A не пустий, якщо

вiн має кiнцеве ласо, тобто шлях q0q1 . . . qn−1qn таким, що qn = qi для деякого

i ∈ 0, . . . , n− 1, i принаймнi один з {qi, qi+1, . . . , qn−1} кiнцевий. Ласо складає-

ться зi шляху q0 . . . qi, за яким слiдує пустий цикл qiqi+1 . . . qn−1qi. Нас цiкавлять

перевiрки пустоти, що на входi звiтують пустий або непустий, а в останньому

випадку повертають кiнцеве ласо як свiдка недопущення.

Далi буде описано два алгоритми перевiрки на пустоту, якi дослiджують A

за допомогою першого пошуку у глибину (DFS). Почнемо з короткого опису по-
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шуку у глибину та деяких його властивостей. Перший пошук по глибинi (DFS)

A починається з початкового стану q0. Якщо в поточному станi q все ще є недо-

слiдженi вихiднi переходи, вибирається один з них. Якщо перехiд призводить

до ще не виявленого стану r, r стає поточним станом. Якщо всi q-вихiднi пере-

ходи були дослiдженi, то пошук "повертає"до стану, з якого було виявлено q,

тобто цей стан стає поточним. Процес триває до тих пiр, поки q0 знову не стане

поточним станом i всi його вихiднi переходи будуть вивченi. d[q], записує, коли

q спочатку розкрито, а друге, f [q], записує, коли пошук закiнчується, вивчаючи

вихiднi переходи q.

Зауважте, що DFS недетермiнований, тому що ми не фiксуємо порядок, у

якому стани δ(q) дослiджуються циклом. Загальновiдомо, що графiк зi станами

як вузли i цi переходи як ребра - це дерево з коренем q0, яке називається DFS-

деревом. Якщо деякий шлях дерева DFS веде вiд q до r, то ми говоримо, що q -

це предок r, а r - нащадок q (у деревi). DFS легко змiнити так, щоб вiн повертав

дерево DFS разом iз часовими позначками для станiв.

Теорема 2.1 (Теорема Iнтервалiв). У DFS-деревi для будь-яких двох станiв

q i r виконується точно одна з наступних чотирьох умов, де I(q) позначає

iнтервал (d[q], f [q]] i I(q) ≺ I(r) позначає, що виконується f [q] < d[r].

1. I(q) ⊆ I(r) i q - нащадок r;

2. I(r) ⊆ I(q) i r - нащадок q;

3. I(q) ≺ I(r), i нi q не є нащадкомr, нi r не є нащадком q;

4. I(r) ≺ I(q), i нi q не є нащадком r, нi r - нащадок q.

Теорема 2.2 (Теорема бiлого контуру). У деревi DFS r є нащадком q (i так

I(r) ⊆ I(q)) якщо i лише тодi, коли в момент d[q] стану r можна досягти

вiд q в A по шляху бiлих станiв.

2.2. Nested алгоритм

Щоб визначити, чи A пустий, ми можемо здiйснити пошук прийнятих станiв

A i перевiрити, чи принаймнi один iз них належить до циклу. Наявна реалiзацiя
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проходить у двi фази, шукаючи сприйняття станiв у першiй, а циклiв у другiй.

Час виконання квадратичний: оскiльки автомат з n станами im переходами має

O(n) кiнцевих станiв, i оскiльки пошук циклу, що мiстить заданий стан, займає

час O(n + m), ми отримуємо O(n2 + nm). Вкладений алгоритм DFS працює

в часi O(n + m), використовуючи першу фазу не тiльки для виявлення досту-

пних кiнцевих станiв, але i для їх сортування. Пошуки другої фази проводяться

у порядку, визначеному сортуванням. Як ми побачимо, проведення обшуку в

цьому порядку дозволяє уникнути повторних вiдвiдувань того ж стану. Пер-

ша фаза виконується DFS, i приймаючi стани сортуються за збiльшенням часу

виходу (не вiдкриття!). Це вiдоме як зворотнiй обхiд DFS. Припустимо, що на

другiй фазi ми вже здiйснили пошук, починаючи зi стану q, який не вдався,

тобто жоден цикл A не мiстить q. Припустимо, ми переходимо до пошуку з

iншого стану r (що означає f [q] < f [r]), i цей пошук виявляє деякий стан s,

який вже був виявлений пошуком з q. Ми стверджуємо, що не потрiбно знову

дослiджувати наступникiв s. Точнiше, ми стверджуємо, що s???r, i тому марно

дослiджувати наступникiв s, оскiльки дослiдження не може повернути жоден

цикл, що мiстить r. Доказ твердження ґрунтується на наступнiй лемi 2.3:

Лема 2.3. Якщо q ; r i f [q] < f [r] в якомусь деревi DFS, то деякий цикл A

мiстить q.

Введення другого пошукового запиту Нагадаємо, що ми шукаємо алго-

ритми, якi повертають кiнцеве ласо, коли A непустий. Описаний нами алгоритм

для цiєї мети не пiдходить. Визначення шляху DFS для стану як унiкальний

шлях дерева DFS, що веде вiд початкового стану до нього. Коли друга фаза вiд-

повiдає непустий, шлях DFS стану, що дослiджується, скажiмо, q, є циклом

приймання, але зазвичай не приймає ласо. Для прийняття ласо ми можемо

приєднати цей шлях за допомогою DFS-шляху q, отриманого протягом пер-

шої фази. Однак, оскiльки перша фаза не може передбачити майбутнє, вона не

знає, який кiнцевий стан, якщо такий є, буде визначений другою фазою як нале-

жний кiнцевому ласо. Отже, або перший пошук повинен зберiгати DFS-шляхи

всiх кiнцевих станiв, якi вiн виявляє, або необхiдна третя фаза, в якiй перера-
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ховується новий шлях DFS. Цю проблему можна вирiшити шляхом введення

першої та другої фаз: Кожен раз, коли перший DFS чорнiє кiнцевим станом q,

ми негайно запускаємо другий DFS, щоб перевiрити, чи q доступний вiд себе

[2].

1. Виконаємо DFS з q0

2. Щоразу, коли пошук чорнiє кiнцевим станом q, запускаємо новий DFS з

q. Якщо ця друга фаза DFS вiдвiдує q ще раз (тобто, якщо вiн дослiджує

деякий перехiд, що веде до q), зупинiться на непустий. В iншому випад-

ку, коли друга фаза DFS припиняється, продовжуємо роботу з першою

DFS.

3. Якщо перший DFS припиниться, виводимо пустий.

Рис. 2.1: Псевдокод алгоритму Nested (В.1)

Оцiнка Сильною стороною алгоритму Nested DFS є його дуже скромнi ви-
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моги до простору. Крiм простору, необхiдного для зберiгання стека викликiв

для рекурсивної процедури dfs, алгоритму потрiбно лише два додаткових бiта

для кожного стану А. У багатьох практичних програмах A може легко мати

мiльйони або десятки мiльйонiв станiв, i кожен стан може знадобитися багато

байтiв для зберiгання. У цих випадках два зайвих бiта на стан незначнi. Але

алгоритм також має двi важливi слабкi сторони: його не можна поширити на

NGA, i вiн не є оптимальним у формальному сенсi, визначеному нижче.

Алгоритм вкладеного DFS працює, спочатку визначаючи кiнцевi стани, а

потiм перевiряючи, чи належать вони до певного циклу. Цей принцип бiльше

не працює для умови прийняття NGA, де ми шукаємо цикли, що мiстять щонай-

менше один стан кожного сiмейства кiнцевих станiв. Наразi не описана краща

процедура, нiж переклад NGA в NBA. Для NGA, якi мають велику кiлькiсть

кiнцевих множин, переклад може передбачати значнi затрати при виконаннi.

Алгоритм перевiрки на пустоту починає з початкового стану. У кожний мо-

мент часу t алгоритм дослiджує пiдмножину станiв i переходи алгоритму, якi

утворюють пiд-NBA At = (Qt, Σ, δt, q0, Ft) з A (тобто Qt ⊆ Q , δt ⊆ δ, i FtF )).

Зрозумiло, що алгоритм, заснований на пошуку, може повiдомити лише про

непустий за час t, якщо At мiстить кiнцеве ласо. Алгоритм, що базується на

пошуку, є оптимальним, якщо зворотне значення має мiсце, тобто якщо воно

повiдомляє про непустий в найкоротшi термiни t таким чином, що At мiстить

кiнцеве ласо. Неважко помiтити, що Nested-DFS не є оптимальним.

2.3. Two-stack алгоритм

Нагадаємо, що алгоритм Nested DFS здiйснює пошук кiнцевих станiв A, а

потiм перевiряє, чи належать вони до певного циклу. Two-stack алгоритм про-

ходить навпаки: вiн здiйснює пошук станiв, що належать до певного циклу А за

допомогою однiєї DFS, i перевiряє, чи кiнцевi вони. Перше спостереження по-

лягає в тому, що до моменту, коли DFS почорнiє, вiн вже достатньо дослiджен,

щоб вирiшити, чи належить вiн до циклу:
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Лема 2.4. Нехай At є суб-NBA А, що мiстить стани та переходи, дослiдженi

DFS до (включаючи) часу t. Якщо стан q належить якомусь циклу A, то вiн

вже належить до деякого циклу Af [q].

Ця лема пропонує пiдтримувати пiд час DFS набiр C кандидатiв, що мiстить

стани, для яких ще невiдомо, належать вони до якогось циклу чи нi. Стан

додається до C при його виявленнi. Поки стан сiрий, алгоритм намагається

знайти цикл, що мiстить його. Якщо це вдається, то стан видаляється з C. Якщо

нi, то стан видаляється з C, коли вiн чорнiє. У будь-який момент t кандидатами

є нинi сiрi стани, якi не належать до жодного циклу At [8].

Лема 2.5. Щоразу t, стек C мiстить пару [q, I] якщо q - корiнь At, а I -

пiдмножина iндексiв i ∈ K, така що деякий стан Fi належить до S по q.

Two-stack можна легко перетворити на перевiрку пустоти для узагальнених

автоматiв Бюхi, якi не потребують побудови еквiвалентної NBA. Нагадаємо,

що в NGA загалом є кiлька наборiв F0, . . . , Fk−1 кiнцевих станiв i що запуск ρ

кiнцевий, якщо inf ρ ∩ Fi 6= ∅ для кожного i ∈ 0, . . . , k − 1. Таким чином, ми

маємо таку характеристику не пустоти, де K = 0, . . . , k − 1:

Факт 2.6. Нехай A - це NGA з умовою кiнця F0, . . . , Fk−1. А непустий якщо

деякий S iз A задовiльняє умовi S ∩ Fi 6= ∅ для кожного i ∈ K.

Two-stack видає непустий якщо А непустий. Бiльш того Two-stack опти-

мальний. А тепер доведемо це: Якщо Two-stack повiдомляє про непустий, то

цикл повторення у рядках 10-13 видаляє деяку пару [q,K]. За лемою2.5 q на-

лежить до циклу A, що мiстить деякий стан Fi для кожного i ∈ K. власнiсть.

Якщо A не пустий, то деякий S iз A задовольняє S ∩ Fi 6= ∅ для кожного

i ∈ K.Так є найдавнiший час t такий, що At мiстить S t ⊆ S, що задовольняє

однаковi властивостi. За лемою 2.5, Two-stack повiдомляє про непустий, за час

t або ранiше, i це оптимально.

Повинен вiдмiтити, що пiдхiд NGA або NBA легко модифiкувати один до

одного. Для NBA умова виходу буде вiдрiзнятися: замiсть перевiрки на вхо-

дження елементу S в множину кiнцевих станiв, ми будемо перевiряти перетин

множин. Легко побачити, що вони не будуть змiнюватися для NBA з самого



20

Рис. 2.2: Псевдокод алгоритму Two-stack (В.2)
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початку, коли ми пiдрахуємо цю множину F (q).

Оцiнка

Нагадаємо, що два слабкi моменти алгоритму Nested DFS полягали в тому,

що вiн не може бути безпосередньо розширений до NGA, i це не є оптималь-

ним. Обидва є сильними моментами Two-stack алгоритму. Сильною стороною

алгоритму Nested DFS були його дуже скромнi вимоги до простору: всього два

зайвих бiта для кожного стану А. Простiр же необхiдний для алгоритму Two-

stack буде теж легко пiдрахувати. Це зручно для обчислення для пустих авто-

матiв, оскiльки в цьому випадку i вкладений DFS, i алгоритми з двома стеками

повиннi вiдвiдувати всi стани. Через контрольну d[s] 6 d[r] алгоритму потрi-

бно зберiгати час вiдкриття кожного стану. Це робиться шляхом розширення

хеш-таблицi S. Якщо стан q можна зберiгати за допомогою c бiтiв, то для збе-

рiгання d[q] потрiбнi ;n бiтiв; однак на практицi d[q] зберiгається за допомогою

"слова"пам’ятi, тому що якщо число станiв A перевищує 2w, де w - кiлькiсть

бiт слова, то A нiяк не може зберiгатися в основнiй пам’ятi. Тож хеш-таблиця

S вимагає c+w+ 1 бiт на стан (додатковий бiт - це той, який використовується

для перевiрки членства в V ). Стеки C i V зберiгають не самi стани, а адре-

си пам’ятi, в яких вони зберiгаються. Iгноруючи колiзiї хешування, для цього

потрiбно 2w додаткових бiт на стан. Для узагальнених автоматiв Бюхi ми та-

кож повиннi додати k бiт, необхiдний для зберiгання пiдмножини K у другому

компонентi елементiв C. Отже, двоскладовий алгоритм використовує в цiлому

c + 3w + 1 + (k) бiт на стан порiвняно з бiтами c + 2, необхiдними алгоритму

Nested DFS. У бiльшостi випадкiв w � c, тому вплив додаткових вимог до

пам’ятi на продуктивнiсть невеликий.
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РОЗДIЛ 3

АНАЛIЗ РЕАЛIЗАЦIЇ

3.1. Основнi можливостi програми

Програма може працювати, як в режимi обчислення заданого автомату з

файлу –infile NAME, чи консолi, так i в режимi генерацiї для отримання стати-

стики по часу виконання операцiй конвертацiї, генерацiї, обчислення NBA ме-

тодом Nested, обчислення NBA та NGA методом Two-stack, що дає можливiсть

подальшого дослiдження. Також програма має можливiсть зберiгати автомат у

вiдповiдному до вводу форматi в окремий новий файл –outfile NAME.

3.1.1. Пояснення синтаксису. Вхiднi данi.

Для того щоб обрахувати мову її потрiбно задати. Правила, якi необхiдно

знати, щоб правильно ввести автомат будуть такi:

— перше число вiдповiдає кiлькостi множин кiнцевих станiв (використо-

вуйте 1, якщо хочете задати NBA)

— кiлькiсть наступних рядкiв буде дорiвнювати "першому"числу. Кожне

перше число рядка вiдповiдає кiлькостi наступних чисел для зчитування

(в ньому) - цi рядки вiдповiдають кiнцевим станам кожної множини

— (опцiйно, якщо використовувати введення з консолi, а не з файлу) кiль-

кiсть зв’язкiв в автоматi

— зчитування зв’язкiв (пари чисел) до кiлькостi попереднього числа, або

до кiнця файлу - тобто наявнiсть переходу з первого стану до другого

— в програму вбудовано парсер, який буде перевiряти кожен рядок на ко-

ректнiсть. Автомат повинен бути логiчно коректним. Наприклад, не мi-

стити множини з 0 елементiв

Зазначте параметр –help для допомоги у використаннi програми з обчисле-

ння автомату. Пiдказка буде виглядати таким чином (3.1).
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Рис. 3.1: Iнтерфейс головного режиму (обчислення вводу)

Наведемо приклад введення автомату з консолi, який буде вiдповiдати NGA

з двома множинами станiв 3.1

2

1 5

3 4 5 1

4

1 2

4 5

5 1

2 3
Таблиця 3.1

Приклад на введення NGA

Якщо такий автомат задати в програму, то результат буде як зазначено на

зображеннi 3.2.

Рис. 3.2: Вивiд програми пiсля обчислення автомату з файлу 3.1

3.1.2. Модифiкацiї програми. Програма може працювати в режимi ге-

нерування. Для цього необхiдно вказати параметр виклику –generator та додати
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число бiльше 0 для вказання числа спроб на кожному кроцi. Потрiбно заува-

жити, що максимальна кiлькiсть станiв у степенi 10, тобто параметр –states

обмежений 10, адже 64-бiтна система не зможе зберегти бiльшi значення. Та-

кож може не вистачити RAM обчислювальної машини, що приведе до помилки

segmentation fault.

Приклад помiчника в режимi генерацiї виглядає, як на малюнку 3.3.

Рис. 3.3: Iнтерфейс режиму генерацiї

3.2. Результати обчислювань на довiльних вибiрках

Потрiйна генерацiя автомату з 2-ма множинами кiнцевих станiв, тобто всi

NGA, та з кiлькiстю станiв вiд 1, 10, 100, 1000 та 10000 при тернарному розподiлi

листiв на двох деревах генерацiї буде давати результат, як вказано на малюнку

3.4. Звернiть увагу, що для користувацького iнтерфейсу програма говорить про

кожний крок виконання складної операцiї (DEBUG повiдомлення). Початок

зазначено на малюнку 3.4а, а от пiдсумковi результати тут 3.4б. Кожна гене-

рацiя вiдбувається за допомогою рандомiзацiї станiв та їх зв’язкiв. Фiксованою

залишається лише кiлькiсть станiв, яка задається на кожному кроку в степенi

10. Сама iдея побудови ґрунтується на побудовi та зливаннi –trees збалансова-

них –edge-листових дерев методом проходу в ширину.
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(а) Старт виконання
(б) Результат виконання

Рис. 3.4: Приклад роботи режиму генерацiї
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РОЗДIЛ 4

ВЕРИФIКАЦIЯ I ТЕМПОРАЛЬНА ЛОГIКА

4.1. Лiнiйно Темпоральна Логiка

Опишемо представлення мову для визначення властивостей, яка називає-

ться лiнiйно темпоральна логiка. ЛТЛ близька до природної мови, але має

формальну семантику.

Формули LTL будуються з безлiчi AP атомарних пропозицiй. Iнтуїтивно

атомнi пропозицiї - це абстрактнi назви основних властивостей конфiгурацiй,

значення яких фiксується лише пiсля розгляду конкретної системи. Формально,

враховуючи систему з набором C конфiгурацiй, значення атомарних пропозицiй

фiксується функцiєю оцiнки V : AP → 2C , яка присвоює кожному абстрактно-

му iменi набiр конфiгурацiй, в яких воно зберiгається. Позначимо LTL(AP )

набором формул ЛТЛ над AP.

Атомарнi пропозицiї поєднуються за допомогою звичайних булевих опера-

торiв та темпоральних операторiв X ("наступний") та U ("до"). Iнтуїтивно,

як перше наближення Xϕ означає "ϕ виконується при наступнiй конфiгура-

цiї"(конфiгурацiя досягається пiсля одного кроку програми), а ϕUψ означає

"ϕ виконується до тих пiр, поки не буде досягнута конфiгурацiя, що задоволь-

няє ψ". Формально синтаксис LTL(AP ) визначається наступним чином:

Визначення 4.1. Нехай AP - скiнченний набiр атомних пропозицiй.

LTL(AP ) - це набiр виразiв, породжених граматикою

ϕ := true|p|¬ϕ1|ϕ1 ∧ ϕ2|Xϕ1|ϕ1Uϕ2 (4.1)

Формули виражаються на послiдовностях σ = σ0σ1σ2 . . . , де σi ⊆ AP для

кожного i > 0. Ми називаємо цi послiдовностi обчисленнями. Сукупнiсть усiх

обчислень за AP позначається C(AP ). Виконавчими обчисленнями системи є
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обчислення σ, для яких iснує ω-виконання c0c1c2 . . . така, що для кожного i >

0 сукупнiсть атомарних пропозицiй для ci є точно σi. Тепер ми формально

визначили, коли обчислення задовольняє формулу.

Визначення 4.2. Враховуючи обчислення σ ∈ C(AP ), нехай σj позначає су-

фiкс σjσj+1σj+2 . . . iз σ. Спiввiдношення, яку задовiльняє σ |= ϕ (читається

"σ задовольняє ϕ") iндуктивно визначається наступним чином:

• σ |= true.

• σ |= p якщо p ∈ σ(0).

• σ |= ¬ϕ якщо σ 2 ϕ.

• σ |= ϕ1 ∧ ϕ2 якщо σ |= ϕ1 i σ |= ϕ2.

• σ |= Xϕ якщо σ1 |= ϕ.

• σ |= ϕ1Uϕ2 якщо iснує k > 0 таке що σk |= ϕ2 i σi |= ϕ1 для кожного

0 6 i 6 k.

Будемо використовувати наступнi скорочення:

• false,∨,→ та ↔ iнтерпретуються звичайним способом.

• Fϕ = trueUϕ ("з часом ϕ"). Згiдно з наведеною вище семантикою, σ |=

Fϕ якщо iснує k > 0 така що σk |= ϕ.

• Gϕ = ¬F¬ϕ ("завжди ϕ"чи "глобально ϕ"). Згiдно з наведеною вище

семантикою, σ |= Gϕ якщо σk |= ϕ для кожного k > 0.

Набiр обчислень, якi задовольняють формулу ϕ, позначається L(ϕ). Систе-

ма задовольняє ϕ, якщо всi її виконуванi обчислення задовольняють ϕ.

4.2. Проблематика перевiрки лiнiйно-темпоральної моделi

Мета перевiрки ЛТЛ моделi полягає у визначеннi, чи задовольняється вла-

стивiсть, виражена як формула ЛТЛ, у кiнцевiй моделi системи, що перевiря-

ється. Модель може бути представлена у виглядi структури Крiпке, яка пред-

ставляє систему як графiк стану-переходу, кожен стан якого доповнено набором

атомних пропозицiй для кодування властивостей, що iснують у станi.

Формально структурою Крiпке є кортеж M = 〈S, ρ, π〉, де
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• S набiр фiнальних станiв,

• ρ ⊆ S × S є вiдношенням переходiв, яке задовольняє обмеженню ∀A ∈

S : ∃s′ ∈ S : (s, s
′
) ∈ ρ,

• π : S → 2AP це функцiя маркування, яка пов’язує кожен стан iз набором

атомарних пропозицiй. Семантично π(s) представляє набiр пропозицiй,

що мiстяться в станi s ∈ S.

Нескiнченний шлях у структурi Крiпке - це нескiнченна послiдовнiсть станiв

x = 〈s0, s1, s2, . . . 〉 ∈ Sω такий, що для всiх i > 0, (si, si+1) ∈ ρ.

Легко помiтити, що кожен нескiнченний шлях x = 〈s0, s1, s2, . . . 〉 ∈ Sω стру-

ктури Крiпке вiдповiдає нескiнченнiй послiдовностi ξ = 〈π(s0), π(s1), π(s2) . . . 〉 ∈

(2AP )ω. Для зручностi позначимо π(x) = ξ i називаємо ξ тимчасовою iнтерпре-

тацiєю x. З цим проблему перевiрки ЛТЛ моделi для структур Крiпке можна

сформулювати так:

Проблема 4.3 (Формулювання проблеми лiнiйно-темпоральної моделi). Дана

структура Крiпке M = 〈S, ρ, π〉 зi станом s ∈ S i LTL-формула ϕ чи iснує

нескiнченний шлях x = 〈s0, s1, s2, . . . 〉 ∈ Sω (де s0 = s) таке, що π(x) |= ϕ

приймає x?

Називатимемо це малою проблемою перевiрки ЛТЛ моделi. Проблема пе-

ревiрки глобальної моделi зводиться до знаходження всiх станiв s ∈ S, якi

виконують попередню умову.

Зауважимо, що наведена вище постановка задачi перевiрки ЛТЛ моделi де-

що вiдрiзняється вiд класичної дефiнiцiї, яка мiститься в лiтературi [5], де про-

блема зазвичай представляється як питання, чи виконується якась властивiсть

ψ для всiх кiнцевих шляхiв, що починаються в якомусь визначеному станi s.

Вiдповiдь на це питання можна знайти в [5], перевiривши, чи iснує такий шлях

x у структурi Крiпке, для якого виконується властивiсть π(x) |= ¬ψ; отже, вла-

стивiсть π(x) |= ψ тодi виконується для всiх нескiнченних шляхiв, починаючи з

s, лише якщо це не так. Однак це точно вiдповiдає вирiшенню задачi локальної

перевiрки моделi, як визначено вище для формули ϕ = ¬ψ.

У локальнiй задачi перевiрки моделi даний стан визначає безлiч безкiнечних
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шляхiв, якi потрiбно враховувати при пошуку вiдповiдi на проблему. Розгляда-

ючи цей набiр шляхiв як мову ζM,s = {π(x)|x це кiнцевий шлях M , починаючи

з s} ⊆ (2AP )ω, проблема перевiрки локальної ЛТЛ моделi може бути компактно

виражена як питання, чи ζM,s

⋂
ζϕ 6= ∅.

Крiм того, структуру Крiпке M = 〈S, ρ, π〉 (iз початковим станом s ∈ S)

можна розглядати як автомат Бюхi, який розпiзнає мову ζM,s; справдi, легко

перевiрити, що автомат AM,s = 〈
∑
, Q,M, Q0, F 〉, де

∑
= 2AP , Q = S,Q0 =

{s}, F = Q i M= {(s, a, s′)|(s, s′) ∈ ρ, π(s) = a} приймає нескiнченну послi-

довнiсть ξ ∈ (2AP )ω лише тодi, коли ξ є часовою iнтерпретацiєю π(x) деякого

нескiнченного шляху x, що починається iз стану s у структурi Крiпке M .

Зараз ми знаємо, що за допомогою ЛТЛ формули ϕ i обраного стану s ∈ S,

Крiпке-структуру M можна перетворити на автомат Бюхi Aϕ та AM,s, якi роз-

пiзнають мови Lϕ та LM,s вiдповiдно. Отже, рiшення проблеми локальної пе-

ревiрки ЛТЛ моделi у станi s можна знайти, спочатку побудувавши автомат

Бюхi AM,s ⊗ Aϕ, який приймає мову LM,s ∩ Lϕ, а потiм перевiривши, чи при-

ймає цей автомат якусь кiнцеву послiдовнiсть над 2AP . Цей тест, який зазвичай

називають перевiркою пустоти автомата, що можна виконати за допомогою ал-

горитму, який перевiряє, чи може автомат перетину досягти з будь-якого з його

початкових станiв циклу стану, що проходить через якийсь прийнятний стан.

Час, необхiдний для цiєї перевiрки, є лiнiйним за розмiром перетину автомата.

Вимоги до пам’ятi при перевiрцi моделей часто можна покращити, використо-

вуючи поточнi методи перевiрки моделей [[6], [10], [7], [11]], якi здатнi виявляти

порушення ЛТЛ властивостей, не будуючи автомат перетину AM,s ⊗ AΦ явно

поєднуючи побудову автоматiв AM,s та AΦ з алгоритмом перевiрки пустоти.

Однак усi фактичнi поточнi iнструменти перевiрки ЛТЛ моделi, якi ми знаємо,

як i ранiше, видiляють конструкцiю AΦ (тобто фазу перетворення ЛТЛ в Бюхi)

в окремий програмний модуль.

Найпростiшим способом вирiшення глобальної проблеми перевiрки ЛТЛ мо-

делi є вирiшення проблеми перевiрки локальної моделi окремо для кожного ста-

ну s структури Крiпке. Ця процедура вимагає в цiлому |S| композицiї формули
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автомата AΦ з деяким автоматом AM,s побудованим iз структури Крiпке; кожна

з окремих композицiй призводить до автомата iз станами O(|Q| · |S|) у гiршому

випадку.

Можна вдосконалити процедуру глобальної перевiрки моделi, так що авто-

мат формули AΦ повинен бути складений зi структурою Крiпке лише один раз,

зберiгаючи при цьому найгiршу верхню оцiнку для числа станiв O(|Q| · |S|) в

результатi композицiї. В основному, композицiю можна зробити ефективнiше,

подiлившись загальними пiдструктурами, якi виникали б в окремих «малих»

композицiях. По сутi, модифiкований склад вiдповiдає перетину автомата фор-

мули з автоматом Бюхi AM , який можна отримати з будь-якого AM,s шляхом

розширення його початкового набору станiв, щоб охопити всi стани автомата.

Бiльш детальний опис цiєї простої iдеї, а також змiни, якi вона вимагає щодо

перевiрки пустоти, можна знайти в [4].

4.3. Вiд ЛТЛ формул до NGA

Покажемо алгоритм, який, отримуючи формулу ϕ ∈ LTL(AP ), повертає

NGA Aϕ над алфавiтом 2AP , що розпiзнає L(ϕ), а потiм виводить повнiстю

автоматичну процедуру, яка з урахуванням системи та ЛТЛ формули вирiшує,

чи виконуванi обчислення системи задовольняють формулi.

4.3.1. Задовiльна послiдовнiсть та послiдовностi Гiнтiкки (Hinti-

kka). Визначимо задовiльну послiдовнiсть тi послiдовнiсть Гiнтiкки з обчи-

слення ω та формули ϕ. Спочатку потрiбно ввести поняття замикання формули

та атомарного замикання.

Визначення 4.4. За умови формули ϕ заперечення ϕ є формулою ψ, якщо

ϕ = ¬ψ, а формулою ¬ϕ - в iншому випадку. Замикання cl(ϕ) формули ϕ

- це множина, що мiстить усi пiдформули ϕ та їх заперечення. Непуста

множина α ⊆ cl(ϕ) є атомом cl(ϕ), якщо вона задовольняє наступним вла-

стивостям:

(a0) Якщо true ∈ cl(ϕ), то true ∈ α.
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(a1) Для кожного ϕ1∧ϕ2 ∈ cl(ϕ) : ϕ1∧ϕ2 ∈ α тiльки якщо ϕ1 ∈ α i ϕ2 ∈ α.

(a2) Для кожного ¬ϕ1 ∈ cl(ϕ) : ¬ϕ1 ∈ α тiльки якщо ϕ1 /∈ α.

де множина всiх атомiв з cl(ϕ) визначається з at(ϕ).

Звернемо увагу, що якщо α - набiр усiх формул cl(ϕ), що задовiльняють об-

числення σ, то α обов’язково є атомом. Дiйсно, кожне обчислення задовольняє

true; якщо обчислення задовольняє сполученню двох формул, то воно задоволь-

няє кожному зi сполучникiв; нарештi, якщо обчислення задовольняє формулу,

то воно не задовольняє її заперечення, i навпаки. Також зауважте, що iз (a2)

випливає, що якщо cl(ϕ) мiстить k формул, то кожен атом cl(ϕ) мiстить точно

k/2 формул.

Визначення 4.5. Задовiльна послiдовнiсть для обчислення σ i формули ϕ є

нескiнченною послiдовнiстю атомiв

sats(σ, ϕ) = sats(σ, ϕ, 0)sats(σ, ϕ, 1)sats(σ, ϕ, 2) . . . (4.2)

де sats(σ, ϕ, i) - атом, що мiстить формули cl(ϕ),що задовольняють σi.

Iнтуїтивно зрозумiло,що задовiльна послiдовнiсть обчислення σ отримується

шляхом “задоволення” σ: тодi як σ лише вказує, якi атомарнi пропозицiї вико-

нуються в кожний момент часу, послiдовнiсть що задовiльняє також вказує,

який атом утримується в кожен момент.

Визначення 4.6. Послiдовнiсть пре-Гiнтiкки для ϕ - це нескiнченна послi-

довнiсть α0α1α2 . . . атомiв, що задовольняють наступнi умови для кожного

i > 0:

(l1) Для кожного Xϕ ∈ cl(ϕ) : Xϕ ∈ αi тiльки якщо ϕ ∈ αi+1

(l2) Для кожного ϕ1Uϕ2 ∈ cl(ϕ) : ϕ1Uϕ2 ∈ αi тiльки якщо ϕ2 ∈ αi чи

ϕ1 ∈ αi i ϕ1Uϕ2 ∈ αi+1.

Послiдовнiсть пре-Гiнтiкки - це послiдовнiсть Гiнтiкки, якщо вона також

задовольняє

(g) Для кожного ϕ1Uϕ2 ∈ αi iснує i > i такi що ϕ2 ∈ αj.

Послiдовнiсть пре-Гiнтiкки або Гiнтiкки α вiдповiдає обчисленням σ, якщо

σ ⊆ αi для кожного i > 0.
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З визначення послiдовностi Гiнтiкки безпосередньо випливає, що якщо α =

α0α1α2 . . . є задовiльною послiдовнiстю, тодi кожна пара αi, αi+1 задовольняє

(l1) i (l2), а сама послiдовнiсть α задовольняє (g). Отже, кожна задовiльна

послiдовнiсть - це послiдовнiсть Гiнтiкки. Наступна теорема показує, що має

мiсце i зворотне: кожна послiдовнiсть Гiнтiкки є задовiльною послiдовнiстю.

Теорема 4.7. Нехай σ - обчислення, а ϕ - формула. Унiкальною послiдовнiстю

Гiнтiкки для ϕ, що вiдповiдає σ, є послiдовнiсть задоволення sats(σ, ϕ).

4.3.2. Побудова NGA для ЛТЛ формули. Отримавши формулу ϕ,

ми побудуємо узагальнений автомат Бюхi Aϕ, що розпiзнає L(ϕ). За визна-

ченням задовiльної послiдовностi, обчислення задовольняє ϕ тодi i лише тодi,

коли ϕ ∈ sats(σ, ϕ, 0). Бiльше того, за теоремою 4.7 sats(σ, ϕ) є (унiкальною)

послiдовнiстю Гiнтiкки для ϕ, що вiдповiдає σ. Отже, Aϕ повинен визнати об-

числення σ задовiльними: перший атом унiкальної послiдовностi Гiнтiкки для

ϕ, що вiдповiдає σ, мiстить ϕ.

Для цього ми застосовуємо таку стратегiю:

(a) Визначимо стани та переходи автомата так, щоб проходи Aϕ були усiма

послiдовностями α0 →σ0 α1 →σ1 α2 →σ2 . . . такi, що σ = σ0σ1 . . . є обчи-

сленням, а α = α0α1 . . . є послiдовнiстю пре-Гiнтiкки ϕ, що вiдповiдає

σ.

(b) Визначимо набори станiв прийняття автомата (нагадаємо, що aϕ є NGA),

щоб прохiд приймав тiльки тодi, коли вiдповiдна йому послiдовнiсть до

Гiнтiкки також є послiдовнiстю Гiнтiкки.

Умова (а) визначає алфавiт, стани, переходи та початковий стан Aϕ:

— Алфавiт з Aϕ буде 2AP .

— Стани з Aϕ будуть атомами з ϕ.

— Початковi стани це атоми з α такi, що ϕ ∈ α.

— Вихiдної таблицею переходiв стану α (де α - атом) є трiйки α→σ β такi,

що σ вiдповiдає α, а пара α, β задовольняє умовам (l1) та (l2) (де α i β

грають роль αi вiдповiдно αi+1).
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Набори станiв прийняття Aϕ визначаються умовою (b). За визначенням по-

слiдовностi Гiнтiкки, ми повиннi гарантувати, що кожен шлях α0 →σ0 α1 →σ1

α2 →σ2 . . . при будь-якому αi мiстить пiдформулу ϕ1Uϕ2 тодi є j > i такi

що ϕ2 ∈ αj. За умовою (l2) це гарантує, що кожен шлях мiстить нескiнченно

багато iндексiв i таких, що ϕ2 ∈ αi, або нескiнченно багато iндексiв j таких,

що 6= (ϕ1Uϕ2) ∈ αj. Отже, ми обираємо набори станiв прийняття наступним

чином:

— Умова прийняття мiстить набiр Fϕ1Uϕ2
станiв прийняття для кожної пiд-

формули ϕ1Uϕ2 з ϕ. Атом належить Fϕ1Uϕ2
, якщо вiн не мiстить ϕ1Uϕ2

або якщо вiн мiстить ϕ2.

Рис. 4.1: Псевдокод алгоритму побудови NGA для ЛТЛ формули

NGA, отриманi з KNK формул за допомогою LTLtoNGA, мають дуже осо-

бливу структуру:

— Як зазначалося вище, всi переходи, що виходять iз стану, мають одна-

кову позначку.

— Кожне обчислення, прийняте NGA, має один єдиний шлях прийняття.
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Згiдно з визначенням NGA, якщо α0 →σ0 α1 →σ1 . . . є шляхом прийня-

ття, то α0α1α2 . . . є задовiльною послiдовнiстю σ0σ1σ2 . . . . Оскiльки за-

довiльна послiдовнiсть даного обчислення за визначенням є унiкальною,

тут може бути лише цикл прийняття.

— Набори обчислень зробленi з будь-яких двох рiзних станiв NGA бу-

дуть непересiчними. Нехай σ - обчислення, i нехай sats(σ, ϕ) =

sats(σ, ϕ, 0)sats(σ, ϕ, 1) . . . будуть його задовiльною послiдовнiстю.

Тодi σ є прийнятним лише зi стану sats(σ, ϕ, 0).

4.3.3. Розмiр NGA. Нехай n - довжина формули ϕ. Неважко помiтити,

що множина cl(ϕ) має розмiр O(n). Отже, NGA Aϕ має не бiльше O(2n) станiв.

Оскiльки ϕ мiстить не бiльше n пiдформул виду ϕ1Uϕ2, то автомат Aϕ має не

бiльше n наборiв кiнцевих станiв.

Тепер доведемо вiдповiднiсть нижньої оцiнки кiлькостi станiв. Продемон-

струємо сiмейство формул {ϕn}n>1 таке, що ϕn має довжину O(n), i кожен

NGA, що розпiзнає Lω(ϕn), має принаймнi 2n станiв. Покажемо, що сiмейство

{Dn}n>1 ω-мов над алфавiтом
∑

таке, що для кожного n > 0:

1. кожен NGA, що розпiзнає Dn, має щонайменше 2n станiв; i

2. iснує формула ϕn ∈ LTL(
∑

) довжиною O(n) така, що Lω(ϕn) = Dn.

Звернiть увагу, що в (2) ми зловживаємо мовою, тому що якщо ϕn ∈

LTL(
∑

), то Lω(ϕn) мiстить слова над алфавiтом 2
∑
, i тому Lω(ϕn) i Dn є

мовами над рiзними алфавiтами. Пiд Lω(ϕn) = Dn ми маємо на увазi, що для

кожного обчислення σ ∈ (2
∑

)ω маємо σ ∈ Lω(ϕn) якщо σ = {a1}{a2}{a3} . . .

для деякого ω-слова a1a2a3 · · · ∈ Dn.

Допустимо
∑

= {0, 1, ]} i виберемо мову Dn наступним чином:

Dn = {ww]ω|w ∈ {0, 1}n} (4.3)

1. Кожен NGA, що розпiзнає Dn, має щонайменше 2n станiв.

Припустимо, що узагальнений автомат БюхiA = (Q, {0, 1, ]}, δ, q0, {F1, . . . , Fk})

з |Q| < 2n розпiзнає Dn. Тодi для кожного слова w ∈ {0, 1}n n iснує
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такий стан qw, що A приймає w]ω вiд qw. За принципом Дiрiхле маємо

qw1
= qw2

для двох рiзних слiв w1, w2 ∈ {0, 1}n. Але тодi A приймає

w1w2]
ω, але не належить Dn, що суперечить гiпотезi.

2. Iснує формула ϕn ∈ LTL(
∑

) довжиною O(n) така, що Lω(ϕn) = Dn.

Спочатку будуємо наступнi допомiжнi формули:

— ϕn1 = G((0 ∨ 1 ∨ ]) ∧ ¬(0 ∨ 1) ∧ ¬(0 ∨ ]) ∧ ¬(1 ∧ ])).

Ця формула виражає, що в кожнiй позицiї виконується рiвно одне

атомне твердження.

— ϕn3 = ¬] ∧ (∧2n−1i=1 Xi¬]) ∧X2nG].

Ця формула виражає, що ] не тримається на жоднiй з перших 2n

позицiй, i вона тримається на всiх наступних позицiях.

— ϕn3 = G((0→ Xn(0 ∨ ])) ∧ (1→ Xn(1 ∨ ]))).

Ця формула виражає, що якщо атомарна пропозицiя утримується в

позицiї 0 або 1, то n позицiй пiзнiше атомарна пропозицiя мiстить те

саме, або ].

Очевидно, що ϕnϕ1 ∧ ϕ2 ∧ ϕ3 - це формула, яку ми шукаємо. Звернiть

увагу, що ϕn мiстить O(n) символiв.

4.4. Верифiкацiя ЛТЛ формул

Тепер ми можемо описати процедуру автоматичної верифiкацiї властиво-

стей, виражених ЛТЛ формулами LTL.

Вхiднi данi до процедури наступнi:

• системний NBA As, отриманий або безпосередньо iз системи, або шляхом

обчислення асинхронного продукту мережi автоматiв;

• ЛТЛ формула ϕ над набором атомарних пропозицiй AP; i

• оцiнка ν : AP → 2C , де C - набiр конфiгурацiй As, що описує для

кожного атомарного твердження набiр конфiгурацiй, у яких має мiсце

пропозицiя.

Процедура виконується наступними кроками:
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1. Обчислення NGA Aν для заперечення формули ϕ. Aν розпiзнає всi об-

числення, що порушують ϕ.

2. Обчислення NGA Aν ∩As визнання виконуваних обчислень системи, що

порушують формулу.

3. Перевiрка на пустоту Aν ∩ As.

Крок (1) можна здiйснити, застосувавши LTLtoNGA, а крок (3), скажiмо,

Two-Stack алгоритм 2.3. Для кроку (2) спочатку зауважте, що алфавiти Aν i

As вiдрiзняються: алфавiт Aν - це 2AP , тодi як алфавiт As - це набiр C конфi-

гурацiй. Застосовуючи оцiнку ν, ми перетворюємо Aν на автомат iз алфавiтом

C. Оскiльки всi стани системних NBA прийнятнi, автомат Aν?As може бути

обчислений за допомогою IntersNBA функцiї 4.2.

ЗАЗНАЧАЮ, цей алгоритм 4.2 подається без детального опису адже його

реалiзацiя пiсля розумiння попереднiх глав не складе труднощiв. Також можна

скористатися детальним поясненням iз джерела [8].

Важливо зауважити, що три етапи можуть виконуватися одночасно. Стани

Aν ∩ As - пари [α, c], де α - атом ϕ, а c - конфiгурацiя. Наступний алгоритм

приймає пару [α, c] на вхiд i повертає своїх нащадкiв в NGA Aν ∩ As. Алго-

ритм спочатку обчислює нащадкiв c в As. Потiм для кожного нащадка c′ вiн

обчислює спочатку набiр P атомарних пропозицiй, що задовольняє c′ вiдповiд-

но до оцiнки, а потiм набiр атомiв β такий, що (a)β вiдповiдає P i (b) пара α, β

задовольняє умовам (l1) та (l2). Нащадками [α, c] є пари [β, c
′
].

Цей алгоритм можна вставити в алгоритм перевiрки пустоти. Наприклад,

якщо ми використовуємо Two-stack, то ми просто замiнюємо рядок 6 2.2

6 for all r ∈ δ(q) do (4.4)

на виклик з Succ:

6 for all [β, c
′
] ∈ Succ([α, c]) do (4.5)
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Рис. 4.2: Псевдокод алгоритму побудови перетину двох NBA автоматiв.
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ВИСНОВКИ

В ходi виконання квалiфiкацiйної роботи було дослiджено складнiсть пере-

вiрки пустоти мови автоматiв Бюхi за допомогою DFS алгоритмiв. Розглянута

доцiльнiсть використання цiєї роботи в алгоритмах верифiкацiї автоматiв.

Впродовж виконання квалiфiкацiйної роботи було проведено аналiз iсну-

ючих алгоритмiв перевiрки пустоти, а саме алгоритми Nested та Two-stack.

Дослiджено автоматичний пiдхiд до верифiкацiї моделей систем заданих LTL-

формулами.

Розроблено кросплатформний консольний продукт на основi технологiй

C++ з використанням тiльки стандартної бiблiотеки шаблонiв (STL), призна-

чений для перевiрки мови автоматiв на пустоту. Врахована можливiсть вико-

ристання узагальнених автоматiв та їх перетворення для подальшого викори-

стання. Запропоновано алгоритм генерацiї довiльних автоматiв А.3. Виконано

порiвняння ефективностi алгоритмiв на довiльних вхiдних даних.

З повним представленням реалiзованого додатку i його вихiдним кодом мо-

жна ознайомитися на веб-сервiсi для програмного забезпечення за наступним

посиланням: https://github.com/maxs-im/DFA_algorithms.

https://github.com/maxs-im/DFA_algorithms
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temporal logic. Technical Report A66, Laboratory for Theoretical Computer

Science, Helsinki University of Technology, 2000. Available at.

[5] M. Y. Vardi and P. Wolper. An automata-theoretic approach to automatic

program verification. In Proceedings of the 1st IEEE Symposium on Logic in

Computer Science (LICS’86), сторiнки 332–344. IEEE Computer Society Press,

1986.

[6] C. Courcoubetis, M. Y. Vardi, P. Wolper, and M. Yannakakis. Memory-efficient

algorithms for the verification of temporal properties. Formal Methods in

SystemDesign, 1:275–288, 1992.

[7] J.-M. Couvreur. On-the-fly verification of linear temporal logic. In Proceedings

of the World Congress on Formal Methods in the Development of Computing

Systems (FM’99), volume I, volume 1708 of Lecture Notes in Computer Science,

сторiнки 253–271. Springer-Verlag, 1999.

[8] Javier Esparza: Automata theory. An algorithmic approach. September 24, 2019:

Emptiness check: Implementations 267-289.

[9] Javier Esparza: Automata theory. An algorithmic approach. September 24, 2019:

Boolean operations: Implementations 252-254.

[10] R. Gerth, D. Peled, M. Y. Vardi, and P. Wolper. Simple on-the-fly automatic



40

verification of linear temporal logic. In Proceedings of 15th Workshop Protocol

Specification, Testing, and Verification, сторiнки 3–18. Chapman & Hall, 1995.

[11] T. Latvala and K. Heljanko. Coping with strong fairness. Fundamenta

Informaticae, 43(1–4):175–193,2000.

[12] Кривий С.Л. Скiнченнi автомати: теорiя, алгоритми, складнiсть.

"Букрек"2020: 277-278



41

Додаток А

Реалiзацiя представлення та генерацiї автоматiв Бюхi

Лiстинг А.1: Оголошення класу представлення автомату Бюхi

#pragma once

#include <vector>

#include <unordered_map>

#include <unordered_set>

#include <opt iona l>

#include <ostream>

namespace automates

{

/// \ c l a s s ( Nondeterminis t i c ) BuМ€chi automaton

class buchi

{

public :

buchi ( ) = delete ;

buchi& operator=(const buchi&) = delete ;

/// \ t ypede f Automation s i z e l im i t a t i o n

using atm_size = uint32_t ;

/// \ b r i e f an i n i t i a l or s t a r t s t a t e : q0 в€€ Q
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/// \note Use NULL as d e f a u l t f o r a l l automates

static constexpr atm_size INITIAL_STATE = 0 ;

/// \ t ypede f Container d e f i n i t i o n o f the f i n a l s t a t e s

s t r u c t

using f i n a l s_con t a i n e r = std : : vector<std : : unordered_set<

atm_size>>;

/// \ t ypede f Container d e f i n i t i o n o f the t r a n s i t i o n

t a b l e s t r u c t

using tab l e_conta iner = std : : unordered_map<atm_size , std

: : unordered_set<atm_size>>;

/// \ t ypede f Container d e f i n i t i o n o f the f i n a l s e t

indexes

using indexes_set = std : : vector<atm_size >;

/// \ b r i e f Creates an BuМ€chi o b j e c t wi th s imple input

v e r i f i c a t i o n ( by a s s e r t i n g )

/// \param f i n a l s : a co r r e c t s e t o f s e t s o f f i n a l s t a t e s

/// \param trans_tab l e : a co r r e c t t r a n s i t i o n t a b l e (map<

s ta t e , se t<next_state >>)

expl ic it buchi ( f i n a l s_con ta i n e r f i n a l s , tab l e_conta iner

trans_table ) noexcept ;

/// \ b r i e f Get number o f f i n a l s t a t e

/// \ re turn s i z e o f @m_final_states

[ [ nod i scard ] ] atm_size get_final_num_sets ( ) const

noexcept { return m_final_states . s i z e ( ) ; }

/// \ b r i e f Check i f t h i s i s Genera l i zed BuМ€chi
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automaton

/// \ re turn t rue i f i s NGA (more than one s e t o f

a c c ep t a b l e s t a t e s )

[ [ nod i scard ] ] bool i s_gene r a l i z ed ( ) const noexcept {

return get_final_num_sets ( ) > 1 ; }

/// \ b r i e f Check i f input number i s an accept / f i n a l

s t a t e

/// \note May be a misunderstanding f o r NGA

/// \param s t a t e : automaton s t a t e

/// \param set_num : s p e c i f y f i n a l s e t number . By d e f a u l t

check in a l l

/// \ re turn whether s t a t e be l ongs to @m_final_states

[ [ nod i scard ] ] bool i s_ f i n a l ( atm_size s ta te , s td : :

opt iona l<atm_size> set_num = std : : nu l l op t ) const

noexcept ;

/// \ b r i e f Denotes the s e t o f a l l i n d i c e s i в€€ K such

t ha t s t a t e в€€ Fi

/// \note Sorted ascending and unique

/// \param s t a t e : automaton s t a t e

/// \ re turn Sorted ascending and unique vec to r o f

@m_final_states indexes t ha t contain according s t a t e

[ [ nod i scard ] ] indexes_set indexe s_f ina l_se t s ( atm_size

s t a t e ) const noexcept ;

/// \ b r i e f Simple and user−f r i e n d l y BuМ€chi automaton

r ep r e s en t a t i on

/// "−NUM−>" − means NUM symbol f o r a c c ep t a b l e
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t r a n s i t i o n

/// \ f i l e r ep r e s en ta t i on . cpp

/// \param out : output stream

/// \param automaton : automaton tha t w i l l be p r in t ed

/// \ re turn output stream

friend std : : ostream& operator<<(std : : ostream& out , const

buchi& automaton ) ;

/// \ b r i e f conta iner f o r a t r a n s i t i o n func t i on : Оґ: Q x

Q в† ’ в€‘

const tab l e_conta iner m_trans_table = {} ;

protected :

/// \ b r i e f conta iner f o r a s e t o f accept s t a t e s : f = {F0

, . .Fm} , Fi вЉ† Q

const f i n a l s_con t a i n e r m_final_states = {} ;

} ;

} // namespace automates

Лiстинг А.2: Визначення класу представлення автомату Бюхi

#include "automates /buchi . hpp"

#include <cas s e r t >

namespace automates

{

buchi : : buchi ( f i n a l s_con t a i n e r f i n a l s , tab l e_conta iner

trans_table ) noexcept
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: m_final_states ( std : : move( f i n a l s ) ) , m_trans_table ( std : :

move( trans_table ) )

{

a s s e r t ( ! m_final_states . empty ( ) && "Empty␣ f i n a l s " ) ;

for ( const auto& se t : m_final_states )

a s s e r t ( ! s e t . empty ( ) && "Empty␣ f i n a l ␣ s e t " ) ;

a s s e r t ( ! m_trans_table . empty ( ) && "Empty␣ t r a n s i t i o n ␣ tab l e

" ) ;

for ( const auto& [ curr_st , s e t ] : m_trans_table )

a s s e r t ( ! s e t . empty ( ) && "Empty␣ t r a n s i t i o n ␣map" ) ;

}

bool buchi : : i s_ f i n a l ( const atm_size s ta te , const std : :

opt iona l<atm_size> set_num) const noexcept

{

i f ( set_num)

{

// re turn f a l s e on too b i g f i n a l s e t index

return ∗set_num < m_final_states . s i z e ( ) ?

m_final_states [ ∗ set_num ] . f i nd ( s t a t e ) !=

m_final_states [ ∗ set_num ] . end ( ) :

fa lse ;

}

for ( const auto& se t : m_final_states )

i f ( s e t . f i nd ( s t a t e ) != s e t . end ( ) )

return true ;
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return fa lse ;

}

buchi : : indexes_set buchi : : i ndexe s_f ina l_se t s ( const atm_size

s t a t e ) const noexcept

{

indexes_set r e s ;

r e s . r e s e r v e ( m_final_states . s i z e ( ) ) ;

for ( atm_size i = 0 ; i < m_final_states . s i z e ( ) ; ++i )

i f ( m_final_states [ i ] . f i nd ( s t a t e ) != m_final_states [

i ] . end ( ) )

r e s . push_back ( i ) ;

r e s . shr ink_to_f i t ( ) ;

return std : : move( r e s ) ;

}

} // namespace automates

Лiстинг А.3: Визначення методу генерацiї довiльного автомату

#include " u t i l s / genera to r . hpp"

#include <random>

#include <cmath>

#include <algorithm>

/// \namespace Anonymous namespace . Helpers wi th genera t ing

automaton par t s

namespace
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{

/// \ b r i e f Generate o r i en t ed one−connected t r e e

/// \param states_num : number o f v e r t e x in t r e e

/// \param a lphabe t : number o f d i f f e r e n t edges

/// \param edges : number o f edges f o r each_vertex

/// \param i s_ i n i t i a l : shou ld we l e f t roo t equa l to 0 (

i n i t i a l automaton s t a t e ) and connect i t wi th a l l s t a t e s

/// \ re turn randomized t r a n s i t i o n tab l e , but c on s i s t i n g o f

the one t r e e

automates : : buchi : : tab l e_conta iner generate_tree ( const

automates : : buchi : : atm_size states_num ,

const

automates

: : buchi : :

atm_size

edges ,

const bool

i s _ i n i t i a l

= fa l se )

noexcept

{

// check on emptiness

i f ( ! states_num | | ! edges )

return {} ;

std : : random_device dev ;

std : : mt19937 rng ( dev ( ) ) ;
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// s t o r e s t a t e s f o r v i s i t . Where index − i s a number o f

the turn and va lue i s a s t a t e

std : : vector<automates : : buchi : : atm_size> s to tage (

states_num ) ;

// inc r ea s ing f i l l e lements from 0 to s i z e ( )

std : : i o t a ( s t o tage . begin ( ) , s t o tage . end ( ) , 0) ;

// randomize s t a t e s e l e c t i o n . Le f t 0 wi thout changes (

co r r e c t s t a r t po in t )

std : : s h u f f l e ( s t o tage . begin ( ) + static_cast<automates : :

buchi : : atm_size>( i s _ i n i t i a l ) , s t o tage . end ( ) , rng ) ;

automates : : buchi : : tab l e_conta iner t r e e ;

// f u l l y connected f o r i n i t i a l s t a t e . Otherwise , t r e e

cou ld be sma l l e r then max

const automates : : buchi : : atm_size max_turns = i s _ i n i t i a l

? s t o tage . s i z e ( ) :

s td : : un i form_int_dist r ibut ion

<automates : : buchi : : atm_size

>(1 , s t o tage . s i z e ( ) ) ( rng ) ;

// usage o f a s t a t e : v i s i t e d or not . Index o f a @storage

for ( automates : : buchi : : atm_size turn = 0 ; turn <

max_turns ; ++turn )

{

// genera te edges f o r current s t a t e

for ( automates : : buchi : : atm_size i = 0 ; i <= edges &&

turn < sto tage . s i z e ( ) − i ; ++i )

{

/// \note : symbol may be ove rwr i t t en during

f u r t h e r t r e e merge
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t r e e [ s t o tage [ turn ] ] . i n s e r t ( s t o tage [ turn + i ] ) ;

}

}

return std : : move( t r e e ) ;

}

/// \ b r i e f Generate f i n a l s t a t e s e t s

/// \param states_num : number o f s t a t e s in automaton

/// \param set_num : number o f s e t s in the f i n a l conta iner

/// \param ra t i o : s p e c i a l exper imenta l va lue to con t ro l

maximum elements in one s e t . Use number o f edges f o r each

v e r t e x

/// \ re turn randomized f i n a l s t a t e s conta iner

automates : : buchi : : f i n a l s_con ta i n e r g ene r a t e_ f i na l s ( const

automates : : buchi : : atm_size states_num ,

const

automates

: : buchi

: :

atm_size

set_num

,

const

automates

: : buchi

: :

atm_size
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r a t i o )

noexcept

{

// check on emptiness

i f ( ! states_num | | ! set_num | | ! r a t i o )

return {} ;

std : : random_device dev ;

std : : mt19937 rng ( dev ( ) ) ;

// Some manual decrease f o r maximum f i n a l s t a t e s number

per s e t

std : : un i form_int_dist r ibut ion<automates : : buchi : : atm_size

> d i s t_se t (1 ,

s td : : max( static_cast<double>(states_num ) /

set_num / ra t i o , 1 . 0 ) ) ;

// D i s t r i b u t i on f o r f i n a l s t a t e s

std : : un i form_int_dist r ibut ion<automates : : buchi : : atm_size

> d i s t (0 , states_num − 1) ;

automates : : buchi : : f i n a l s_con ta i n e r f i n a l s ( set_num) ;

for (auto& se t : f i n a l s )

{

auto max_in_set = d i s t_se t ( rng ) ;

s e t . r e s e r v e (max_in_set ) ;

for ( automates : : buchi : : atm_size i = 0 ; i <

max_in_set ; ++i )
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s e t . i n s e r t ( d i s t ( rng ) ) ;

}

return std : : move( f i n a l s ) ;

}

} // namespace anonymous

automates : : buchi u t i l s : : g enera to r : : generate_automaton ( const

generator_opts& opts ) noexcept

{

automates : : buchi : : tab l e_conta iner t r a n s i t i o n s ;

// t r e e s genera t ing and merging

for ( automates : : buchi : : atm_size t r e e = 0 ; t r e e < opts .

t r e e s ; ++t r e e )

{

auto gt = generate_tree ( opts . s t a t e s , opts . edges ,

t r e e == 0) ;

// merging t r e e s

for (auto& [ from , s e t ] : gt )

for (auto& to : s e t )

t r a n s i t i o n s [ from ] . i n s e r t ( to ) ;

}

return automates : : buchi ( g ene r a t e_ f i na l s ( opts . s t a t e s ,

opts . s e t s , opts . edges ) , s td : : move( t r a n s i t i o n s ) ) ;

}
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Додаток Б

Реалiзацiя перетворення

Лiстинг Б.1: Реалiзацiя перетворення NGA в NBA

#include " u t i l s / conve r t e r s . hpp"

#include <queue>

/// \ b r i e f hash_combine you cou ld hash an en t i r e ( ordered )

container , f o r example , as long as each member

/// i s i n d i v i d u a l l y hashab l e

/// \note Boost r e a l i z a t i o n

template <class T>

inl ine void hash_combine ( std : : s i z e_t & seed , const T & v)

{

std : : hash<T> hasher ;

seed ^= hasher ( v ) + 0x9e3779b9 + ( seed << 6u) + ( seed >>

2u) ;

}

/// \ s t r u c t he l p e r f o r us ing pa i r s in unordered s t r u c t s

template<typename S , typename T>

struct std : : hash<std : : pa ir<S , T>>

{

std : : s i z e_t operator ( ) ( const std : : pa ir<S , T> &pa i r )

const

{

s i ze_t seed = 0 ;
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: : hash_combine ( seed , pa i r . f i r s t ) ;

: : hash_combine ( seed , pa i r . second ) ;

return seed ;

}

} ;

namespace u t i l s : : c onve r t e r s

{

using namespace automates ;

/// \namespace Anonymous namespace . Helpers wi th pa ired

s t a t e s

namespace

{

/// \ t ypede f h e l p e r f o r convers ion

/// \note need to be the same with s t d : : hash

using pr = std : : pa ir<buchi : : atm_size , buchi : : atm_size >;

/// \ b r i e f Trans la te unique pa ired s t a t e s in to the numbered

and cons t ruc t s new NBA

/// \param Q: a l l pa i red s t a t e s

/// \param Q0: i n i t i a l pa i red s t a t e

/// \param F: f i n a l s t a t e s ( one s e t ) in pa ired s t a t e s

/// \param de l t a : t r a n s i t i o n t a b l e in pa ired s t a t e s

/// \ re turn new NBA automaton ( not g en e r a l i z e d )

buchi decode_paired_states ( const std : : unordered_set<pr> &Q,
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const pr &Q0,

const std : : unordered_set<pr> &F,

const std : : unordered_map<pr , std

: : unordered_set<pr>> &de l t a )

{

std : : unordered_map<pr , buchi : : atm_size> d i c t ;

d i c t . r e s e r v e (Q. s i z e ( ) ) ;

buchi : : atm_size state_num = 0 ;

for ( const auto& i t : Q)

// re s e r ve d e f a u l t i n i t i a l s t a t e va lue c o r r e c t l y f o r

the new automaton

i f ( i t == Q0)

d i c t [ i t ] = automates : : buchi : : INITIAL_STATE;

else

d i c t [ i t ] = state_num == automates : : buchi : :

INITIAL_STATE ? ++state_num : state_num++;

std : : unordered_set<buchi : : atm_size> new_F;

new_F. r e s e r v e (F . s i z e ( ) ) ;

for ( const auto& itF : F)

new_F. i n s e r t ( d i c t [ i tF ] ) ;

buchi : : tab l e_conta iner new_delta ;

new_delta . r e s e r v e ( de l t a . s i z e ( ) ) ;

for ( const auto& [ old_st , s e t ] : d e l t a )

for ( const auto& new_st : s e t )

new_delta [ d i c t [ old_st ] ] . i n s e r t ( d i c t [ new_st ] ) ;



55

return buchi ({ std : : move(new_F) } , std : : move( new_delta ) ) ;

}

} // namespace anonymous

std : : opt iona l<buchi> nga2nba ( const buchi& automat ) noexcept

{

i f ( ! automat . i s_gene r a l i z ed ( ) )

return std : : nu l l op t ;

// s t a t e and f i n a l s t a t e new con ta iner s

std : : unordered_set<pr> Q, F ;

// conta iner f o r the new t r a n s i t i o n t a b l e

std : : unordered_map<pr , std : : unordered_set<pr>> de l t a ;

// new i n i t i a l po in t

pr Q0 {automates : : buchi : : INITIAL_STATE, 0} ;

// queue t ra c k e r f o r new generated s t a t e

std : : queue<pr> W;

W. push (Q0) ;

while ( !W. empty ( ) )

{

// current t racked new s t a t e

auto pa i r = W. f r on t ( ) ;

auto& [ q , i ] = pa i r ;

W. pop ( ) ;

Q. i n s e r t ( pa i r ) ;

i f ( automat . i s_ f i n a l (q , 0) && i == 0)
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F. i n s e r t ( pa i r ) ;

i f (auto i t e r = automat . m_trans_table . f i nd (q ) ; i t e r

!= automat . m_trans_table . end ( ) )

{

for ( const auto& qt : i t e r −>second )

{

// genera te e i t h e r new or current s t a t e s

copy

pr new_pair {qt , automat . i s_ f i n a l (q , i ) ? ( i

+ 1) % automat . get_final_num_sets ( ) : i } ;

i f (Q. f i nd ( new_pair ) == Q. end ( ) )

W. push ( new_pair ) ;

// accepted s t a t e f o r current t racked s t a t e

de l t a [ pa i r ] . i n s e r t ( new_pair ) ;

}

}

}

return decode_paired_states (Q, Q0, F , de l t a ) ;

}

} // namespace u t i l s : : conver t e r s
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Додаток В

Реалiзацiя алгоритмiв перевiрки мови на пустоту

Лiстинг В.1: Реалiзацiя Nested алгоритму

#include " d f s / nested . hpp"

#include <b i t s e t >

#include <cas s e r t >

namespace emptiness_check : : d f s : : nested

{

/// \ t ypede f to s t o r i n g DFS v i s i t i n g in f o : <s ta t e , < f i r s t

entrance b i t , f i n a l s t a t e mark entrance>>

using um = std : : unordered_map<automates : : buchi : : atm_size ,

s td : : b i t s e t <2>>;

/// \ t ypede f to s t o r i n g s t a t e s o f the path

using us = std : : unordered_set<automates : : buchi : : atm_size >;

/// \namespace Anonymous namespace . Helpers wi th DFS s t e p s

namespace

{

/// \ b r i e f Check i f q i s r eachab l e from i t s e l f . Wi l l n o t i f y

NONEMPTY

/// \param q : the s t a t e in which we are now

/// \param [ in , out ] S : DFS s t a t e v i s i t i n g in f o
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/// \param [ in , out ] P: current s t o ry o f the s t a t e o f the path

/// \param automat : i n v e s t i g a t e d automat

/// \ re turn t rue i f we have to cont inue i n v e s t i g a t i o n

bool d f s2 ( const automates : : buchi : : atm_size q , um& S , const

us& P, const automates : : buchi &automat ) noexcept

{

S [ q ] . s e t (1 ) ;

i f (auto i t e r = automat . m_trans_table . f i nd (q ) ; i t e r !=

automat . m_trans_table . end ( ) )

{

for ( const auto &r : i t e r −>second )

{

i f (P. f i nd ( r ) != P. end ( ) )

return fa lse ; // NONEMPTY NBA

i f ( const auto &i t_b i t s = S . f i nd ( r ) ;

i t_b i t s == S . end ( ) | | ! i t_b i t s−>second .

t e s t (1 ) )

{

i f ( ! d f s2 ( r , S , P, automat ) )

return fa lse ;

}

}

}

return true ;

}

/// \ b r i e f Blackens an accep t ing s t a t e q . Handle @dfs2
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n o t i f i c a t i o n

/// \param q : the s t a t e in which we are now

/// \param [ in , out ] S : DFS s t a t e v i s i t i n g in f o

/// \param [ in , out ] P: current s t o ry o f the s t a t e o f the path

/// \param automat : i n v e s t i g a t e d automat

/// \ re turn t rue i f we have to cont inue i n v e s t i g a t i o n

bool d f s1 ( const automates : : buchi : : atm_size q , um& S , us& P,

const automates : : buchi &automat ) noexcept

{

S [ q ] . s e t (0 ) ;

P . i n s e r t ( q ) ;

i f (auto i t e r = automat . m_trans_table . f i nd (q ) ; i t e r !=

automat . m_trans_table . end ( ) )

{

for ( const auto &r : i t e r −>second )

i f ( const auto &i t_b i t s = S . f i nd ( r ) ;

i t_b i t s == S . end ( ) | | ! i t_b i t s−>second .

t e s t (0 ) )

{

i f ( ! d f s1 ( r , S , P, automat ) )

return fa lse ;

}

}

/// \note : b e t t e r to add 0 due to NBA

i f ( automat . i s_ f i n a l ( q ) )

i f ( ! d f s2 (q , S , P, automat ) )

return fa lse ;
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P. e ra s e ( q ) ;

return true ;

}

} // namespace anonymous

bool is_empty ( const automates : : buchi &automat ) noexcept

{

a s s e r t ( ! automat . i s_gene r a l i z ed ( ) && "NGA␣unsupported" ) ;

um S ; us P;

return d f s1 ( automates : : buchi : : INITIAL_STATE, S , P,

automat ) ;

}

} // namespace emptiness_check : : d f s : : nes ted

Лiстинг В.2: Реалiзацiя Two-stack алгоритму

#include " d f s /two_stack . hpp"

#include <stack>

#include <algorithm>

#include <iostream>

namespace emptiness_check : : d f s : : two_stack

{

/// \ t ypede f to s t o r i n g DFS v i s i t i n g in f o : <s t a t e <V
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entrance , d i s cove ry time>>

using um = std : : unordered_map<automates : : buchi : : atm_size ,

s td : : pa ir<bool , automates : : buchi : : atm_size>>;

/// \ t ypede f to s t o r i n g s e t o f cand ida tes : <s ta t e , f i n a l

indexes s e t f o r the s ta t e >

using s i = std : : stack<std : : pa ir<automates : : buchi : : atm_size ,

automates : : buchi : : indexes_set >>;

/// \namespace Anonymous namespace . Helpers wi th DFS s t e p s

namespace

{

/// \ b r i e f DFS search with improvements . Wi l l n o t i f y

NONEMPTY

/// \param q : the s t a t e in which we are now

/// \param [ in , out ] S : DFS s t a t e v i s i t i n g in f o : <s ta t e , <b i t

whether s t a t e in V, s t a t e d i s cove ry time>>

/// \param [ in , out ] C: s e t o f candidates , conta in ing the

s t a t e s f o r which i t i s not ye t known whether they be long

to some

/// cy c l e t ha t denotes the s e t o f a l l i n d i c e s i в€€ K such

t ha t q в€€ Fi f o r NGA

/// \param [ in , out ] V: when a s t a t e i s d i s cove red ( greyed ) ,

i t i s pushed in to the s t ack ( so s t a t e s are always ordered

/// in V by inc r ea s ing d i s cove ry time ) ; and when a root i s

b lackened , a l l s t a t e s o f V above i t ( i n c l ud in g the root

/// i t s e l f ) are popped . Note : V вЉ† S ho ld s at a l l t imes

/// \param [ in , out ] t : t imestamps f o r the s t a t e s

/// \param automat : i n v e s t i g a t e d automat
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/// \ re turn t rue i f we have to cont inue i n v e s t i g a t i o n

bool d f s ( const automates : : buchi : : atm_size q , um &S , s i &C,

std : : stack<automates : : buchi : : atm_size> &V,

automates : : buchi : : atm_size& t , const automates : :

buchi &automat ) noexcept

{

const bool is_nga = automat . i s_gene r a l i z ed ( ) ;

// To not c a l c u l a t e wi thout a reason indexes s e t

C. push ({ q , is_nga ? automat . indexe s_f ina l_se t s ( q ) :

automates : : buchi : : indexes_set {} }) ;

V. push (q ) ;

S [ q ] = { true , ++t } ;

i f (auto i t e r = automat . m_trans_table . f i nd (q ) ; i t e r !=

automat . m_trans_table . end ( ) )

{

for ( const auto &r : i t e r −>second )

i f ( const auto &i t_b i t s = S . f i nd ( r ) ; i t_b i t s ==

S . end ( ) )

{

i f ( ! d f s ( r , S , C, V, t , automat ) )

return fa lse ;

}

else i f ( i t_b i t s−>second . f i r s t )

{

automates : : buchi : : indexes_set I {} ;

automates : : buchi : : atm_size s ;

do {

const auto& [ s_top , J ] = C. top ( ) ;
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s = s_top ;

i f ( is_nga )

{

automates : : buchi : : indexes_set new_I

{} ;

std : : set_union ( I . begin ( ) , I . end ( ) , J

. begin ( ) , J . end ( ) , s td : :

back_inser ter (new_I) ) ;

I = new_I ;

i f ( I . s i z e ( ) == automat .

get_final_num_sets ( ) )

return fa lse ; // NONEMPTY NGA

}

else

{

/// \note : may add 0 due to the NBA

i f ( automat . i s_ f i n a l ( s ) )

return fa lse ; // NONEMPTY NBA

}

C. pop ( ) ;

} while (S [ s ] . second > S [ r ] . second ) ; //

l i f e t im e comparing

C. push ({ s , I }) ;

}

}

i f ( const auto& [ c_q , _] = C. top ( ) ; c_q == q)

{
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C. pop ( ) ;

automates : : buchi : : atm_size s ;

do {

s = V. top ( ) ;

V. pop ( ) ;

S [ s ] . f i r s t = fa l se ;

} while ( s != q ) ;

}

++t ;

return true ;

}

} // namespace anonymous

bool is_empty ( const automates : : buchi &automat ) noexcept

{

um S ;

s i C;

std : : stack<automates : : buchi : : atm_size> V;

automates : : buchi : : atm_size t = 0 ;

return d f s ( automates : : buchi : : INITIAL_STATE, S , C, V, t ,

automat ) ;

}

} // namespace emptiness_check : : d f s : : two_stack
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