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Resumo

O presente relatorio técnico expressa a existéncia de uma dissertacdo de
mestrado como resultado da contribuicdo da bolsa de investigacao de referéncia
BlI4-2011_PTDC/EIA-CCO/108995/2008_UMINHO

Introducao

A bolsa de investigacao referida permitiu a familiarizagdo do método
conhecido por Bounded Model Checking (BMC) e a construgdo de uma ferramenta
de aplicagdo do mesmo método a programas de software de modalidade imperativa.
O desenvolvimento desta ferramenta necessitou da adaptacdo de conhecimentos de
compilagao e satisfiabilidade légica.

O projecto foi estendido, concluindo com o estudo da correcgdo e rimeiros
passos no sentido da formalizagdo do método BMC.

Desenvolvimento

Como resultado, encontra-se em fase de término a elaboracdo de uma
dissertacdo, para discussdo e aprovagao ao grau de mestre do investigador José
Joao Peixoto Pereira, intitulada "'Bounded Model Checking para uma linguagem
imperativa simples", com data de entrega prevista para finais de Julho.

Nesta dissertacao formaliza-se uma linguagem imperativa simples com
expressoes inteiras e booleanas. Recorre-se a semantica operacional para estudar e
interpretar o significado dos varios comandos da linguagem, em particular o
resultado da aplicagdo de um comando nulo; o resultado expresso no estado da
computagado por parte da aplicagdo de uma atribuicdo; o significado da aplicagao
sequéncial de comandos; o significado da aplicagcdo de condicionais e ciclos; bem
como as compatibilidades e eligibilidades exercidas pela substituicao de dois
comandos.



Define-se uma nocgédo de correcgao de programas como a avaliagdo de um
estado indicativo de erro. Estuda-se a manutencao de propriedades dos programa
ao longo das consecutivas transformacoes aplicadas pelo método.

Aborda-se o BMC, do ponto de vista histérico, como surgiu, de onde surgiu, e
como duas areas distintas desenvolvem um mesmo método para solucionar um
problema de duas perspectivas diferentes.

Explica-se e procura-se formalizar transformagdes as transformacgbes do
BMC. Seguindo para a prova de correcgdgo e completude de uma das
transformagdes, a transformagdo de um programa normalizado pelo método BMC
numa férmula légica de primeira ordem, solucionavel por um método de deciséo.

Conclusao

Contamos poder providenciar o resultado final desta dissertagao brevemente,
sendo apresentado em anexo a versao corrente.

José Joao Peixoto Pereira
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Capitulo 1

Introducao

A verificagao formal é o elemento primordial para o desenvolvimento de sistemas. De acordo
com Harry Foster [12], em média, a procura de ‘bugs’ em sistemas digitais chega a consumir mais de
60 por cento do esfor¢o de desenvolvimento nos circuitos integrados de aplicag¢do especifica (ASIC)
e Sistemas integrados em chips (SoC). Claramente, este é um tema que a industria deve enfrentar,
e algumas organizagoes ji o tém feito. Em [I] afirma-se que as impresas que adotaram uma
metodologia baseada em afirmacoes de verificacdo, i.e., Assertion-Based Verification (ABV),
experiénciaram uma significativa reducao no tempo de simulacao e de depuracao, uma melhoria
de até cerca de 50 por cento. A verificacao formal de sistemas de software é o acto de pro-
var a correccao dos algoritmos presentes em sistemas de software com respeito a especificagoes
formais ou propriedades, usando métodos formais matematicos. Os processos de verificagao
consistem em validar aspectos estruturais (estdticos) e comportamentais (dindmicos). Os aspec-
tos estaticos envolvem andlises detalhadas ao cédigo, enquanto que os aspectos dinamicos estao
intimamente ligados a baterias de testes que sao aplicados & execucgao do sistema. A crescente com-
plexidade evidenciada nos mais recentes sistemas tem salientado a importancia de aplicar técnicas
de verifica¢ao formal na indistria de hardware [15, 13]. Grande parte dos maiores fabricantes de
sistemas digitais tem procurado aplicar sistemas de verificagao formal.

A detecgao de erros é fundamental. Intuitivamente, um erro é algo indesejavel num sistema.
Indesejavel pois acarreta custos temporais, econdmicos e bioldgicos, e em sistemas criticos a
ocorréncia de erros é extremamente indesejavel, sendo que se implementam mecanismos fail-safe
para prevenir a falha do sistema. Contudo pouco estudo formal se encontra sobre a nogao erro e
a teoria do erro, sendo que a maioria do investimento em estudos recore a praticas de detecgao
de erro, empiricamente, através de testes e seus derivados. Enquanto na industria do hardware o
desenvolvimento de técnicas automaticas de verficagao tem levado a adopcao generalizada destas
técnicas, o mesmo nao sucede ainda na area do software, em que as técnicas predominantes sao
baseadas tipicamente em provas dedutivas, [?] com base em asser¢des (em particular invariantes
de ciclo) fornecidas por engenheiros de software e na utilizagdo de demonstradores de teoremas de
dificil dominio.

Nos ultimos anos tem-se evidénciado um desenvolvimento notavel em métodos autométicos de
verificagao.

Uma mais valia reside em nao precisar de invariantes para relizar a verificagao.

O sucesso dos SMT tem poténciado estes métodos de verificagao, mas constatamos que nao ha
trabalho formal realizado no sentido da correcgao do método.

Verificamos a inexisténcia de trabalhos formais na drea. Embora se encontrem divérsos artigos
sobre os sucessos da técnica Bounded Model Checking e diversas aplicacoes praticas, pouco
trabalho é realizado na verificacdo formal do processo.

CBMC é uma ferramenta de Bounded Model Checking para programas escritos na lin-
guagem ANSI-C e C++, que permite verifivar limites em arrays, buffer overflows, pointer
safety, verificagdo de excepgoes e afirmagoes especificadas pelo programador. O processo de veri-
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4 CAPITULO 1. INTRODUCAO

ficagao do CBMC transforma o programa, desdobrando ciclos whiles em sequéncias equivalentes,
convertendo o programa numa equacgao que é validada por um procedimento de decisao como SAT
solvers.

Diversos artigos salientam o sucesso deste método [5, 14, 6].



Capitulo 2

A linguagem imperativa base com
asserts - Whileggsert

Este capitulo procura definir uma linguagem de programagao que sera utilizada ao longo da
tese. Esta linguagem é simples, imperativa e bdasica pelo que apenas procura representar os
principais mecanismos de progamacao. A esta linguagem dé-se a denominagao Simple Impera-
tive Language e, embora seja simples, sera suficientemente poderosa para podermos raciocinar
sobre as transformacoes que ocorrem no processo Bounded Model Checking.

Neste capitulo sao definidos todos os objectos que nos permitirao raciocinar sobre a validade do
método Bounded Model Checking e as transformacoes em que assenta. Abordar-se-ao questoes
de sintaze da linguagem, bem como as questoes de semantica. Por um lado, a sintaze é a area que
estuda a forma das frases de uma linguagem. A sintaze é definida por uma gramatica, normalmente
uma gramdtica normalizada pelo formalismo Backus Naur Form (BNF), ou uma variante desta.
Por outro lado, a semdantica é a area que estuda a forma de expressar o significado dessas frases
numa linguagem, sendo ambas necessdrias para definir e raciocinar sobre uma linguagem.

A linguagem Simple Imperative Language, procurard exprimir ciclos com o comando
while( b )do ¢,, condicionais com o comando if( b )then ¢, else ¢y, atribuigbes com o
comando x = e, as assergoes com o comando assert( b ), nop’s (no operation) com o comando
skip, e finalmente a construcdo tipica das linguagens imperativas, evidenciada pela composigao
de commandos com o comando ¢; ; ¢;.
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2.1 Aspectos sintaticos da linguagem basica

A sintaze de uma linguagem de programagao procura especificar a estrutura e a forma de orga-
nizar os constituintes da linguagem (as palavras, os chamados tokens da linguagem). Geralmente
expressos em texto, strings ou frases da linguagem.

A sintaze procura descrever um conjunto de regras, conhecidas como produgoes da linguagem,
que definem possiveis construcées de uma frase da linguagem. Estas regras descrevem a possivel
organizacao dos elementos da linguagem (tokens), e organizam a estrutura em classes sintédticas.
A sintaze diz-se ambigua quando a sintaze permite mais do que uma forma de construgdo da
mesma frase da linguagem.

Como dito anteriormente, a sintaxe é definida por uma gramatica, normalmente numa gramatica
normalizada em Backus Naur Form ou uma variante desta. Iremos exprimir a nossa sin-
taxe numa variante desta meta-notagdo. Uma vez que nao nos iremos preocupar com questoes
como “o que € um numero” e “como deve ser um niumero representado”, iremos apresentar a nossa
sintare em termos de uma sintaxe abstracta.

As sequéncias de simbolos permitidos numa frase sintaticamente correta do programa é definido
pela seguinte sintazre abstracta.

2.1.1 Expressoes inteiras

A linguagem é simples, pelo que iremos manipular objectos conhecidos e pouco complexos.
Precisamos de definir as varidveis do programa que irao representar nimeros inteiros. As varidveis
serao os objectos que a linguagem manipula.

Convengao 2.1.1. Assumimos a existéncia de varidveis To, L1, ..., Tn, ...
FEsta colecgao de varidveis € numerdvel e notada por Vripieger. Para raciocinar sobre os habitantes,
usamos as letras x,z',y,y',... como meta-varidveis sobre Vinteger-

As varidveis de Vipteger, Do contexto da avaliagao de expressoes, assumirdo valores em Z.
Habitualmente usamos z, 2/, 29, ... como meta-varidveis sobre Z

Por forma a fornecer algum poder a linguagem, é permitido a elaboracao de expressoes
inteiras, com recurso a operacoes sobre os numeros e sobre as varidveis. Introduzimos a nogao
de ndimero inteiro, varidvel de niimeros inteiros, conforme definido pela Definigdo 2.1.1 ( pég.
6 ) . Introduzimos, também, a nocdo de negativo, bem como as operagoes bindrias de soma,
multiplicacao, divisdo usual e a operagdao que calcula o resto da divisdo. A interpretacao sera a
usual, conforme expresso porteriormente na Definicao 2.2.2 ( pag. 11 ) .
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Definicao 2.1.2. A notagdo Expressionrpieger representard a classe das expressoes inteiras.
A classe sintdtica Expressioninteger € definida indutivamente do sequinte modo:

Expressionpteger € = z se z €7
| T se & € Vinteger
| —e
| eiljej 7|:|6{+7_7 Xy =, mOd}

Tabela 2.1: Classe das expressoes inteiras

Habitualmente usamos e, e, e;, €j,€1,... como meta-varidveis sobre Expressionnieger -

Varidveis presentes nas expressoes inteiras
Recorremos & fungao F'V para obter os elementos de Vrpteger Presentes numa expressao inteira.

Definicao 2.1.3. A funcdo FV : Expressioninieger — P( Vinteger ) € definida recursivamente
por:

FV(z) = 0 sez €l
FV(z) = {=z}
FV(—e) = FV(e)
FV(e;Oej) = FV(e; )UFV(e;) sede{+, —, x, +, mod }

Exemplo 1. FV(3+xzoxys—4+96)= {1z, y3 }

2.1.2 Expressoes booleanas

Esta subsecgao procura formalizar a forma de expressar expressoes boleanas, que nos permitirao
racicionar sobre a verdade e a falsidade de afirmacoes. Estas definigoes sao necesséarias para
exprimir ciclos, condicionais e mesmo afirmagoes dentro dos programas, além de que o método
de Bounded Model Checking, por si transforma um programa numa férmula légica, uma
expressao, que procura modelar todo o comportamento expresso pelo programa. As expressoes
booleanas sdo necessariamente relevantes na construcao destas férmulas.

Precisamos de definir uma notagao para os valores de verdade, representado pelo simbolo T e
falso, representado pelo simbolo L.

Definicao 2.1.4.

Usamos o simbolo T para denotar o valor 16gico verdadeiro.

Usamos o simbolo L para denotar o valor légico falso.

Denotaremos o conjunto dos valores l6gicos, por B. Por vezes, chamaremos valores booleanos
aos valores logicos.

A seguinte classe sintdtica de expressoes booleanas corresponde a valores de verdade presentes
em B, a negacao desses valores, introduz também a representagao de algumas operagoes légicas
como a conjungao légica A, a conjungao légica V e a implicagao légica —. A implicagdo légica
nao é comum nas linguagens de programacao usual, contudo optamos por introduzir a nocao,
evitando injecgoes deste simbolo na linguagem, e a respectiva formalizacdo de novas classes e
interpretagoes associadas, quando for realizado estudo da expressao logica resultante do processo
Bounded Model Checking.Introduzimos também a nogao de comparagoes, que Sa0 0 mecanismo
fundamental para a construcao de expressoes booleanas a partir dos valores das varidveis, i.e., do
estudo do programa.;

A avaliacdo desta classe sintatica é definida posteriormente na seméantica, tendo usualmente
a interpretacdo comum dos simbolos de comparacdo expressos, conforme apresentado na De-
finigdo 2.2.2 ( pdg. 11) .
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Definicao 2.1.5. A notacdo Expressionpocican TEPresentard a classe das expressoes boolea-
nas. A classe sintdtica Expressiongooican € definida indutivamente do sequinte modo:

Expressionpeotean b = T
| 1
‘ €i|:|6j ,D€{§,<,>727:77é}
-
| 500 ,0e{AV,—}

Tabela 2.2: Classe das expressoes booleanas

Habitualmente usamos b, b, b;, bj,bi,... como meta-varidveis sobre ExpressionBoolean -

Varidveis presentes nas expressoes booleanas

Recorremos a fungao F'V para obter os elementos de Vipteqer Presentes numa expressao booleana.

Definicao 2.1.6. A funcio FV : Expressionpooican — P(Vinteger) € definida recursivamente
por:

FV(T) = 0
FV(L) =0

FV(ezDej) = FV(e )UFV(e;) ,0€e{<,<,>>=#}
FV(=b) = FV(b)

FV(0:;0b;) = FV(b)UFV(b;) ,O€{AV, >}

Exemplo 2. FV(T = 1LVy,—4>2,+96) ={ ya, xp }

2.1.3 Comandos da linguagem

A seguinte classe sintatica corresponde aos comandos presentes na linguagem. Conforme in-
dicado na introducao, esta classe indica a ordem e sequénciagao de simbolos que exprimem os
ciclos, os condicionais, os mecanismos de modificacao de varidvies, de afirmacao de propriedades
do programa, etc.

O comando nulo skip representa uma “nao operagao”. Pode ser considerado o elemento neutro,
pois nao efectua qualquer tipo de intervencao na computacao estudada. A sua existéncia, embora
nao afecte os estados da computacdo, permite programar condicionais em que apenas um dos
ramos tem conteiido computacional.

O comando de atribuicao = := e, permite manipular varidveis do programa, onde estas
representam o valor da avaliacao da expressao e no estado em que esta atribuigao é realizada.
Este mecanismo de substituigao é o tinico que altera o estado. O comando de composicao ¢; ; c;,
permite sequénciar um conjunto de passos de computacao, simulando a execucao temporal das
linguagens imperativas. O comando condicional if( b )then ¢, else cy, permite racicionar em
termos de casos, onde a condi¢ao b rege a decisao de computar uma das duas possibilidades, ¢; ou

Cf.
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Definicao 2.1.7. A notacdo Command representard a classe de comandos. A classe sintdtica

Command € definida indutivamente do sequinte modo:

Command ¢ == skip

| assert(b)

| T = e se € Vinteger
| Ci 5 ¢

| if( b)then ¢ else ¢y

\ while( b )do ¢,

Tabela 2.3: Classe das expressoes de comandos

A uma expressao de Command chamaremos de comando. Habitualmente usamos c¢,c, ¢;, ¢j, c1, ...

como meta-varidveis sobre Command.

Variaveis presentes nas expressoes de comandos

Recorremos & funcao 'V para obter os elementos de Vrpteger Presentes num comando.

Definicao 2.1.8. A func¢do F'V : Command — P( Vinteger ) € definida recursivamente por:

FV(skip) = 0
FV(assert(b)) = FV(b)

FV(z =¢) = {xz}UFV(e)
FV(ci;ej) = FV(e¢)UFV(¢j)
V(if(b)thenc,elsecy) = FV(b)UFV (¢, )UFV(cy)

FV( while(b)doc, ) = FV(b)UFV(cw)

Exemplo 3. Seja p o programa em Command
tal quep = x7 == 1l4e, ;07 = 1 Xep;27 =1 mode. ;27 = 1+eq;x7 = T3 X T7,
FV(p) = { X7, T3, €q, €b, €c, ed}

Variaveis atribuidas nas expressoes de comandos

Recorremos a funcao assign para obter os elementos de Vipieger que s@o atribuidos um valor nos

comandos.

Defini¢ao 2.1.9. A fun¢do assign: Command — P( Vinteger ) € definida recursivamente por:

assign( skip) =
assign( assert( )) = 0
assign( x e) = {z}

assign( ¢; ) U assign( c; )
assign( ¢, ) U assign( cy )
= assign( cy )

assign( if( b )then c; else cy

)
)
)
assign( ¢; ; ¢j g
assign( while( b )do ¢y, )

Exemplo 4. Seja p o programa em Command , z = 1;x = 1l;2z = 1;2z = 1;z =1
assign(p) = { = }
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2.2 A semantica operacional

A semantica operacional pode ser classificada em semantica operacional estrutural e seméantica
natural. Por um lado, a seméantica operacional estrutural, também conhecida como small-step
semantics, define o significado individual de cada passo da computacao. Por outro, a semantica
natural, também conhecida como big-step semantics, define o significado geral das computagoes
que terminam, i.e., o que deve acontecer no final da computagao.

A semantica operacional é uma forma rigorosa de formalizar o significado de uma computagao.
Descreve a forma como uma frase valida da linguagem deve ser interpretada, em sequéncias de
passos computacionais. Estas sequéncias reflectem o significado da frase, o significado do pro-
grama. Cada expressdo de uma linguagem, como if( b )then ¢, else ¢y, tem um intuito, um
significado, um resultado desejado, i.e., procura exprimir algo. A semantica operacional é uma
ferramenta essencial para a construgao, vericagao e validagao de uma linguagem, por providenciar
uma descrigao formal do seu comportamento.

Uma alternativa & semantica operacional é a semantica denotacional que pode ser considerada
como a interpretacao matemadtica de programas, uma vez que os programas sao traduzidos para
um dominio semantico. Permite racicionar sobre o programa. Ambas as semanticas (seméantica
operacional e semantica denotacional) sdo convenientes para a descrigao completa de uma lingua-
gem.

2.2.1 Estados

Necessitaremos de definir a Nogao de Estado. Como foi dito, as semanticas procuram repre-
sentar o significado da execugao de um programa. Os programas sao executados em méquinas
finitas que recorrem a manipulagao de memoéria e recursos disponiveis ao sistema de computacao.
Para representar o significado da computacgao iremos representar o estado dos objectos que sao
manipulados pelo programa. Consideraremos que um estado de execugdo do programa s, contém
a toda a informagao gerida por um programa, i.e., o valor de todas as variaveis que um programa
manipula.

Definigao 2.2.1. Chamaremos estado a uma funcdo do tipo Vinteger — Z.
O congunto de todos os estados possiveis serd denotado por . Usamos as letras s, s, s;, s1,. ..
como meta-variaveis sobre 3.

Aos elementos de 2 chamamos de estados e consideraremos os estados como fungoes. Conside-
rar um estado como uma fungdo que armazena informacao associanda a varidveis, permite obter
o valor das varidveis pela simples aplicacao do estado a varidvel cujos valores se podem conhecer
em determinado estado.

Além de aceder aos valores das varidaveis armazenadas nos estados, precisamos de modificar o
valor das varidveis, pelo que é necessario definir uma funcdo conhecida por “override”. Para ja
tome-se a definigdo seguinte.

Notagao 1. Para s € X, 2 € Vinteger €V EZ

x . ..
s ( v ) € o estado s onde a varidvel x passa a tomar o valor de v.

s (y) = v sex =y
v )T Us(y) sext oy
O resultado desta substituicao é por si um estado, onde a varidavel substituida toma o valor
do nuimero inteiro v. Tome-se o seguinte exemplo, onde independentemente do valor tomado pela

variavel z, o resultado da substituicao é o mesmo estado, onde essa variavel toma o valor da tltima
substituicao.

Lo Lo _ Lo
Exemp105.s< 9 >( 3 )—s( 3 )
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2.2.2 Avaliagao de expressoes inteiras

Nesta subseccao abordamos a avaliagao de expressoes inteiras. Raciocinamos sobre o valor da
expressao de acordo com um determinado estado, i.e., dado um estado, o que se pode dizer sobre
a espressao nesse estado. A avaliacdo da mesma expressao em estados diferentes podera produzir
resultados diferentes.

Por definigao, um estado avalia um numero inteiro para o valor da sua representacao. O
simbolo 1 significa o valor 1, o simbolo 2 significa o valor 2 e assim consecutivamente.

O estado avalia uma varidvel para o valor que é armazenado no estado para essa varidvel. Isto
resulta do valor obtido pela aplicagao do estado a variavel.

A negacao inteira é a negacao usual dos numeros inteiros e consequéntes operadores apresenta-
dos. Desta forma avaliamos expressoes e calculamos valores numéricos, no estilo usual do ntimeros
inteiros. A Definicao 2.2.2 ( pag. 11 ) formaliza este conceito.

Definicao 2.2.2. A relacdo de avaliacdo de expressdes inteiras,
[-1: Expressionpteger — 5 — L € definida recursivamente por:

[ z]s = z ,sez €L
[«]s = s(x) ,5€ & € Vinteger
[—els = —([els)
[eaDOex]s = [er]s Ofez2]s sparad € {+, —, X}
s U s s 70 .
[exOes]s = { gelﬂ [e2] dieo[gliioﬂmfdo , para O € { div, mod }

As expressoes sao interpretadas no estilo denotacional.

De imediato, surge a propriedade expressa pelo Lema 2.2.3 ( pdg. 11 ) . Intuitivamente, afirma
que para quaisquer dois estados, se todas as varidveis presentes numa expressao de Expressionrnteger
tém atribuido o mesmo valor em ambos os estados, i.e., a aplicacao desses dois estados as
varidveis presentes na expressao resulta no mesmo valor, entao o resultado de avaliar a expressao
nesses dois estados é igual.

Lema 2.2.3. Para quaisquer e € £xpressioninteger

Vs, s €%, (Ve FV(e), s(y) = s(y)=>[els = [els

Demonstragdo. Por inducdo estrutural em Expressionpieger-
i) Para qualquer z € Z,
Queremos mostrar que

Vs, s €X, (WWeFV(z), s(y) = s(y)=[z]s = [=]«
Pela Convengao 2.2.2 (pag. 11 ) ,[z]s=2=[2]s-

ii) Para qualquer « € Vrnteger,
Queremos mostrar que

Vs, s €%, (WeFV(a) s(y) = S(y)=lal = [=]s

Pela Convengéo 2.2.2 ( pg. 11 ), tendo em conta que FV(z)={z},s(z)=5(z).
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iii) Para qualquer e € Expressionpteger

Por hipétese de indugao temos,
HI: Vs, s'e€X, (VeFV(e) s(y) = s(y))=1le]s = [el]s
Queremos mostrar que

Vs, s €%, Ve FV(—e), s(y) = s(y)=[-¢]s = [—¢]«

Pela Convengdo 2.2.2 (pag. 11 ), [—e]s=—([e]s)-
Segue da hipdtese e de FV( —e )= FV(e).

iv) Para quaisquer e;, e; € Expressioninteger € 3 € { 4+, —, X, =, mod }
Por hipétese de indugao temos,
HI, : VS,‘, S/i S E, (Vyl S FV( €; ), Sl( Yi ) = Sli( Y )) = [[ei ﬂsi = [[61‘ ]]S’i
HIj: Vsj, 5 €%, (Vy; € FV(e;), si(y;) = §'5(y;)) = lels, = [es]s,
Queremos mostrar que

Vs, s €X, (Ve FV(e;Oe; ), s(y) =5 (y)=[e0e]s = [eiTey s

Pela Convengao 2.2.2 ( pag. 11 ),
Ve, ex € Expressionintegers ¥V S0 €Lt [erOea s, =[e1 [so O €2 Jso-

Basta mostrar que [e; [s O e;j s =[e ] O e; s
Pelas hipéteses H1; e HI;, tomando s; = s; = s e s; = s = 5/,
e tendo em conta que FV(e;0e; ) = FV(e; )UFV(e;).
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2.2.3 Avaliacao de expressoes booleanas

Nesta subsecgao, abordamos a avaliagao de expressoes booleanas.Estados diferentes proderao
produzir resultados diferentes, tal como acontece na avaliagao de expressoes inteiras.

Por defini¢ao, qualquer estado avalia os valores de verdade T e 1 para os seus valores res-
pectivos. As operagdes légicas sdo avaliadas na sua forma usual, bem como as operagoes de
comparacao.

Definicao 2.2.4. A relacdo de avaliagdo de expressoes booleanas,
[.]:Expressionpooican — X — B € definida recursivamente por:

sefer]s O ez ]st

€1 O €y |ls —
[ I caso contrdrio

se[b]s

caso contmmo

.
1
Ll
1l

[bi A b2]s = { se[bi]s = L
{1
&

[[_'b]]s =

[b2]s caso contrdrio

se[bi1]s = T

[b2]s caso contrdrio

[[b1 V bg]]s =

([brls=T)A(Tb2]s=1)

by — b =
[ 2 ] caso contrdrio

- T se[bi]s=1
[[bl — bo ]]5 - { HbZ ]]S caso contrdrio

Notacao 2. Dado um estado s e dada uma expressao booleana b,
Usaremos a notagdo s |=b para expressar que [b]s = T.
Usaremos a notagao s = b para expressar que [b]s = L.

As expressoes sao interpretadas no estilo denotacional.

De imediato, surge a propriedade expressa pelo Lema 2.2.5 ( pdg. 13 ), anédloga & propriedade
expressa pelo Lema 2.2.3 ( pdg. 11 ) para expressoes inteiras. Intuitivamente, afirma que para
quaisquer dois estados, se todas as variaveis presentes numa expressao de Expressionpooiean t€m
atribuido o mesmo valor, i.e., a aplicacao desses dois estados as varidveis presentes na expressao
resulta no mesmo valor, entao o resultado de avaliar a expressao nesses dois estados é igual.

Lema 2.2.5. Para quaisquer b € Expression pooican
Vs, s' €X, (Ve FV(b),s(y) = s(y)=[b]s & [b]s

Demonstracdao. Por indugao estrutural em Expressionpooiean

i)

Queremos mostrar que

Vs, s €S, Ve FV(T),s(y) =s(y)=[Tls [T ]«

1Nesta expressao o simbolo [ significa a respectiva operacdo bindria em Z com a interpretacio usual.



14 CAPITULO 2. A LINGUAGEM IMPERATIVA BASE COM ASSERTS - WHILEsssgrT

Pela Convengao 2.24 (pag. 13),[T]ls e T< [T Js.
ii)
Queremos mostrar que

Vs, s €%, (WeFV(L), s(y) =s(y)=[L] « [L]s
Pela Convengao 2.2.4 (pag. 13),[L]se Le[L]s.

ili) Para quaisquer e;, e; € Expressionipteger € 1 € { <, <, >, >, =,# },
Queremos mostrar que

Vs, s €X, VyeFV(e;Oej),s(y) = s (y)=[eUe¢]s © [e;Oej s

Pela Convencao 2.2.4 ( pag. 13 ),
Ve, ex € Expressionintegers ¥V S0 €L : [erOea s, =[e1 [so O €2 Jso-

Basta mostrar que [e; [s Oe;j s =[ei ] O e; s

Pelo Lema 2.2.3 ( pdg. 11),
tomando Vs;, s’; € X, (Vy; € FV(e; ), si(yi) = iy ) =[eilsi = [eils,-
tomando Vs;, s'; € X, (Vy; € FV(e;), sj(y; ) = s'5(y; ) = lejls, = [ej]s,-
e tomando em conta que FV (e Oe; ) =FV(e; )UFV(ej ).

iv) Para qualquer b € Expressionpooiean;
Por hipétese de indugao temos,

HI: Vs, seX, (WyeFV(b), s(y) = s(y))=[b]s & [b]s
Queremos mostrar que

Vs, s' €%, (Vye FV(=b), s(y) = S,(y)):ﬂﬁbﬂs & [~0]s

Pela Convencao 2.2.4 (pédg. 13),[-b]s=-([b]s)-
Segue da hipétese e de FV( /b )= FV(b).

v) Para quaisquer b;, b; € Expressionpootean € 0 € { AV, — },
Por hipétese de indugao temos,
HI;: Vs, shieX, YV e FV(bi), si(yi ) = s'i(yi)=[bils, & [bils,
HIj: Vsj, 85 €%, (Vy; € FV(b; ), 5i(y;) = s'5(y;) = [bi s, & [b5]s,
Queremos mostrar que

Vs, s €X, (Ve FV(b;Ob; ), s(y) = s(y)=[b:;00b;]s & [b:;00b; |y



2.2. A SEMANTICA OPERACIONAL 15

Pela Convencao 2.2.4 ( pag. 13 ),
Vb;, bj € Expressionpooiecan, ¥ S0 € Lt [b; Obj Jog = [0 Iso O[5 so-

Basta mostrar que [ b; [s O[b; |s =[]« O[b; ]
Pelas hipéteses H1; e HI;, tomando s; = s; = s e s; = s = s'.
e por FV(b0b; ) = FV(b; )UFV(b; ).
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2.2.4 Estados com erro

Para estudar o objecto T3, Definicao 3.3.8 ( pag. 53 ), e propriedades de safety Definigdo 4.2.18
( pdg. 72 ) , necessitaremos de uma forma de exprimir a ocorréncia de um erro, uma condigao
indesejavel. Um erro nao é um estado, e para o propédsito do nosso estudo, nao é possivel recuperar
de um erro. Pelo que um erro é algo diferente de um estado que optamos por descrever como
um simbolo, um objecto. O estado de erro nao possui qualquer informagao sobre as varidveis
manipuladas pelo programa. Pode ser considerado como um estado nulo, presente apenas para
simbolizar algo que correu mal, uma excepgao abstracta. Um erro resulta de uma afirmacao
que nao é verdadeira. Indicando que o programa falha a sua especificacdo em pelo menos um
ponto, ¢é a intuicao deste objecto. Note-se que nao estudamos a ocorréncia de mais do que uma
falha na verificagao, uma vez que ocorrido um erro, tem de se decidir como é a progressao dos
estados relativamente ao erro ocorrido. Este complexidade acrescida, deixamos ao leitor para
futura investigagao.

Encaramos o estado como uma funcao total. O programa trabalha sobre todas as varidveis do
conjunto finito Vy,ieger, onde estas estao inicializadas por um valor padrao. O programa resume-se
a manipular estas varidveis, nao se preocupando com a geracao nem com a eliminacao de variavies.

Definicao 2.2.6. Assumimos a existéncia de um unico estado de erro, que denotamos por
erro. O conjunto de todos os elementos de 33, ao qual adicionamos um elemento erro, i.e., Yoo =
(X 4 {erro}) denotamos por Leyro-

O objecto erro é associado como o elemento tinico que representa o incumprimento do programa
face a, pelo menos, uma das suas afirmagoes.

O estado particular erro, é Unico e representa todos erros ocorridos no programa, no caso
particular deste estudo, todos os erros ocorridos no programa também sdo um e um sé, visto
que decorrem da nao validagdo de uma expressdo booleana, s [~ e Definicao 2.2.4 ( pdg. 13 ) .
Precisamos de exprimir este comportamento, Regra de inferéncia 4.8 ( pdg. 72 ) .

A ocorréncia do estado de erro é um produto gerado pela relagao ~, para exprimir o significado
de executar erros nos programas, conforme

Nesta linha de raciocinio, nao faz sentido exprimir as seguintes ideias:

O estado de erro nao informa sobre varidveis, i.e., para s = erro, s( =)
O estado de erro permite a substituicao do valor das variaveis, i.e., para s = erro, s .

O estado de erro nao valida uma expressao, i.e., para s = erro, s =z, s|E b

A preocupacao centra-se com as questoes de lifting do conjunto de estados, onde decidimos
usar a Notacao 2.2.6 ( pdg. 16 ) para indicar que um elemento (o erro) é adicionado ao conjunto,
na relagao ~». i.e., temos um conjunto de estados a que adicionamos um elemento, o elemento que
indica um erro, que nada deve ocorrer da computagao.

Existem sistemas formais que raciocinam sobre injec¢bes, mas consideramos que nao faz parte
do ambito do projecto, entrar em detalhes nesse sentido. Este trabalho procura-se focar na cor-
recgao do processo Bounded Model Checking.
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2.2.5 Relacao de avaliacao ~~

Definida a nogao de estado de um programa, Subseccao 2.2.1 ( pdg. 10 ) , necessitaremos
de definir a relacao de avaliacdo entre estados que procuramos modelar com esta linguagem de
programacao. A relacdo terndria ~~, expressa o significado de computar as construgoes presentes
na definicdlo 2.1.7 ( pdg. 9 ) . ~» relaciona um comando ¢ € Command e um estado s € X
arbitrarios, com o resultado da computagao de ¢ em s, em semantica big-step.Conforme expresso
pela propriedade de safety presente na Definicdo 4.2.18 ( pdg. 72 ) . A relagdo representa a
alteragdo de um estado s arbitrdrio para o estado s’ (exprimindo o resultado de uma computagao
bem sucedida) ou um erro, os possiveis resultados da execuc¢do do comando ¢ € Command.

Definicao 2.2.7. A relagdo ~~ serd representada por:

Ve € Command, s € X, 8" € Yoo, (¢, 8) ~ 8

A relagao de avaliacdo ~ é uma relacao terndria entre Command, estados e estados com erro,
ou seja, ~»C Command X X2 X Ygppo. A relagiao ~ € definida indutivamente pelas regras presentes
na Tabela 2.4 ( pdg. 18 ) .

De seguida analisaremos as alteracoes de estados produzidos por cada uma das regras.
N.B.: Em (¢, s) ~ s, s é necessariamente um estado que nao é erro.

Regra SKIP A aplicacao do comando skip nao produz qualquer alteragao ao estado, sendo que
no final da computagao o estado final é exactamente o estado inicial, e vice versa. Este comando
permite “transitar” para o mesmo estado de imediato.

(skip, 5) = s DKIP

Regra ASSERT A aplicacio do comando assert( b ) permite, num determinado “ponto” de
execucgao, afirmar propriedades que se espera que o estado do programa satisfaga nesse “ponto” de
execucao. O comando assert( b ) ndo deve alterar o estado corrente de execugao caso a afirmagao
seja avaliada como verdadeira no presente estado. Este comando também permite “transitar” para
o mesmo estado, na condi¢ao de que a avaliagao da expressao booleana b seja verdadeira.

sEb

(assert(b), s)~

p ASSERT

Regra ASSERT - Error Por outro lado, este comando, deve indicar que o programa entra no
incumprimnto da asser¢ao/afirmagcao, transitando para o estado de erro.

sHEDb

(assert(b), s) ~ erro

ASSERT - Error
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(skip, s )~ s SKIP
k. ASSERT
(assert(b), s)~s
sED

(assert(b), s)~ erro ASSERT - Error

ASSIGN
(x::e,s)ws( & )
skke

(ciy, 8)~ erro

COMPOSITION - Break

(cisej, s)~erro

(ci, s)~s" s"F#erro (c¢j, 8" )5

IO COMPOSITION
79 Cjy

sEb (cys)~~s
(if( b )thenc, elsecy, s) ~ s IF - True

sEb (cr, 8)~ s

~b (e ) ; IF - False

(if(b)thenc,elsecy, s )~ s

sHED
( while( b)do ¢y, s ) ~

5 WHILE - False

sEb (cy, s)~ erro

(while( b )do ¢y, 5 ) ~ erro "V HILE - Break

sEb (cy, s)~s" (while(b)docy, s”)~s
( while( b )do ¢y, 8) ~ s

!/
WHILE - True

Tabela 2.4: Regras da seméntica operacional
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Regra ASSIGN A aplicagao do comando x = e permite, num determinado

O mecanismo de manipulagao de varidveis é essencialmente uma substituicao, onde o valor
tomado pela varidvel passa a ser o valor expresso pela expressao no estado em que é avaliada esta
manipulagao.

ASSIGN

Regra COMPOSITION O comando ¢; ; ¢; permite a composi¢ao de comandos, realizando a
(avaliacdo/entrelacamento) dos estados. Este comando representa o poder imperativo dos pro-
gramas onde o estado inicial de cada comando é providenciado pelo resultado da computaca do
comando prévio. Existe assim uma conservagao da computacao através de estados de computagao.

"

ci, s)~s" s #erro (ci, 8" )~ s
J

!/
COMPOSITION

(cise, s)~d

Regra COMPOSITION - Break

(ciy, 8)~ erro

COMPOSITION - Break

(cisej, s)~erro

Se ocorre um erro na computacao do comando antecedente, todo o programa passa ao estado
de erro, sendo desnecessario qualquer tipo de avaliagao posterior. Neste estudo nao é possivel
recuperar de um erro, o programa nao verificou uma afirmagao presente na sua especificacao.
Regra IF - True A aplicacdo do comando if( b )then ¢, else ¢; permite, num determinado

sEb (¢ s)~s
(if(b)then ¢ elsecy, s )~

IF - True

Regra IF - False No caso em que o estado nao valida a avaliagao da expressoes booleanas b, este
comando transita pelo resultado da computacao cy.

sEL (¢fys)~d
(if( b )then ¢ elsecy, s) ~ s

; IF - False
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A aplicac¢ao do comando while( b )do ¢,, procura exprimir ciclos num determinado “ponto”
da computagao. Procura-se exprimir que o contetido de um ciclo é executado um determinado
numero de vezes, mais ainda o nimero de execucoes do ciclo é definido por uma condigao, neste
caso expressa na classe Expressiongoolean -

Regra WHILE - False Se a condicao for falsa, i.e., o estado de execugao nao validar a condicao,
nada mais é executado e é retornado o estado prévio, com as computagoes executadas previamente.

sHED
( while( b )do ¢y, s) ~

5 WHILE - False

Regra WHILE - Break Caso a condicao seja validada no estado de execugao, queremos indicar
que o contetudo do ciclo é executado, e o resultado dessa computacao é transmitido as préximas
computagoes. Assim se s = b e ( ¢y, s ) ~ s, caso o resultado da computagdo do comando
Cw, Seja erro, devemos indicar que, independentemente de posteriores computacoes, o programa
termina no estado de erro.

sEb (cy, s)~ erro

( While( b )do Cw, S ) ~ erro WHILE - Break

Regra WHILE - True Caso contrdrio, o resultado da computagdo do contetido do ciclo s”,
expresso por ( ¢y, s )~ §”, deve ser transmitido ao préximo passo de computacido, que se espera
ser outra iteracao do ciclo, se b ainda se verificar em s”.

sEb (cy, s)~s" (while(b)docy, s”)~s

!/
( while( b )do ¢y, 5) ~ 8 WHILE - True

Note-se que se (¢, s ) ~ s, entdo existe uma arvore de derivagio na semantica operacional do
comando ¢ com o estado inicial s e o resultado s’.
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2.2.6 Propriedades elementares da relacao de avaliacao

De imediato, surge a propriedade expressa pelo Lema 2.2.8 ( pdg. 21 ) . Intuitivamente, afirma
que para quaisquer dois estados, o valor das variaveis que nao sao manipuladas pelo comando, nao
se alteram depois da computacao, permanecendo iguais.

Lema 2.2.8. Para qualquer ¢ € Command,
Vs, €%, (¢, s)~ s N #erro=VYy ¢ assign(c), s(y) = s'(y)

Demonstracdo. Por inducao estrutural na relacao ~- .

Caso Regra SKIP:
Para qualquer s € X3,

Queremos mostrar que

(skip, s )~ sAs#erro

(3
Vy ¢ assign( skip ), s(y) = s(y)

Neste caso, pela suposigao ( skip, s )~ s’ e s’ # erro.
sabemos que ( skip, s ) ~ s.

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( skip ), s(y)=s'(y).

Como ( skip, s ) ~> s, temos que s’ = s, logo para todo y ¢ assign( skip ), s(y)=s'(y).

Caso Regra ASSERT:
Para quaisquer b € Expressionpooican € S € 2,

Por hipétese de indugao temos,
sEDb

Queremos mostrar que

(assert(b), s )~>sAs#erro

4
Yy ¢ assign( assert(b) ), s(y) = s(y)

Neste caso, pela suposicao (assert(b), s )~ s e s # erro.
sabemos que s =b e (assert(b), s) ~ s.

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( assert(b)), s(y)=s(y).

Como (assert(b), s )~ s, temos que s’ = s, logo para todo y ¢ assign( assert(b) ), s(y)=5(y).
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Caso Regra ASSERT - Error:
Para quaisquer b € Expressionpooiean € S € %,

Por hipotese de indugao temos,
sHED

Queremos mostrar que

(assert(b), s )~ erro A erro # erro

¢
Yy ¢ assign( assert(b) ), s(y) = erro(y)

Neste caso, pela suposigio (assert(b), s )~ s e s’ # erro,
sabemos que s = b e (assert(b), s )~ erro.

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( assert( b)), s(y)=5(y).

Sabemos contudo que a aplicagao desta regra, pelas suposi¢oes, nunca ocorre, pois s’ = erro.

Caso Regra ASSIGN:
Para quaisquer & € Vinteger, € € ETPressionpieger € 8 € 2,

Queremos mostrar que

Neste caso, pela suposigdo (z = e, s )~ s e s’ # erro,
sabemos que (¢;, §) ~ s
Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign(z = e ), s(y)=s'(y).

Apenas o valor da varidvel x é alterado, pela definicao de substituicao, mantendo os restantes,

pelo que V y ¢ assign(z = e), s(y):s(me )(y)ey;«fé x
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Caso Regra COMPOSITION - Break:
Para quaisquer s € ¥,

Por hipétese de indugao temos,

(¢i, s) ~ erro A erro # erro
HIZ'Z \U
Vy ¢ assign(c; ), s(y) = emo(y)

Queremos mostrar que

(¢ciscj, s)~ erroA erro# erro

¢
Vy ¢ assign(cijc; ), s(y) = erro(y)

Neste caso, pela suposigao (¢; ¢, s)~ s e s # erro,
sabemos que (¢;, s ) ~ erro.

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign(¢; 5¢; ), s(y)=5(y).

Sabemos contudo que a aplicagao desta regra, pelas suposicoes, nunca ocorre, pois s’ = erro.

Caso Regra COMPOSITION:
Para quaisquer s € ¥ e 8’ € Yo,

Por hipétese de indugao temos,

(¢i, s)~ 8" Ns" # erro
HI, : Il
Vy ¢ assign(¢; ), s(y) = s"(y)
ds"eX:, s # erro,
(¢j, 8" )~ s Ns' # erro
HI]‘S ~U
Vy ¢ assign(c; ), s"(y) = s'(y)

Queremos mostrar que

(cisej, s)~8 Ns' #erro
I
Vy ¢ assign(c;5¢; ), s(y) = s'(y)

Neste caso, pela suposigao (¢; ¢, s)~ s e s # erro,
sabemos que existe s” # erro tal, que (¢;, s )~ s" e (¢j, )~ .

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign(¢; 5¢; ), s(y)=5(y).

Seja y ¢ assign( ¢; ; ¢; ). Entao:
i) como assign( ¢; ; ¢; ) = assign( ¢; ) Uassign(¢; ) 2.1.9 (pag. 9 ),
temos y ¢ assign(¢; ) e y ¢ assign(¢; ),
e pela HI; relativa & avaliagdo (¢;, s )~ s”, segue s(y ) =s"(y );
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!

ii) pela HI; relativa & avaliagao ( ¢j, s” ) ~ 5", segue s"(y ) =s'(y ).

Consequentemente, s(y ) =s'(y ).

Demonstragao. (Continuagao)
Caso Regra IF - True:
Para quaisquer b € Expression geolican; S € % € 8 € Lerro,

Por hipdtese de indugao temos,
Hlb : S |: b
(ct, )~ s Ns' #erro

HItZ U«
Vy ¢ assign(c; ), s(y) = s'(y)

Queremos mostrar que

(if( b )thenc,elsecy, s )~ s’ As' # erro
¢
Vy ¢ assign( if( b )then ¢, elsecy ), s(y) = s'(y)

Neste caso, pela suposigao (if( b )then ¢; else cs, s) ~~ s' ¢ s’ # erro,
sabemos que s =be (¢, )~ s

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( if( b )then ¢; else ¢f ), s(y ) =5"(y ).

Seja y ¢ assign( if( b )then ¢, else ¢; ). Entao:
i) como assign( if( b )then ¢; else ¢y ) = assign( ¢, ) U assign( ¢y ) 2.1.9 (pdg. 9) ,
temos y ¢ assign( ¢, ) e y ¢ assign( ¢y ),

ii) pela HI; relativa & avaliagdo ( ¢i, s) ~ s, segue s(y ) =s'(y).

Caso Regra IF - False:
Para quaisquer b € Expressionpooiean, S € L € 8 € Lerro,

Por hipétese de indugao temos,
HI : sFED

(cg, s)~ s Ns' #erro
Hiy: i3
Vy ¢ assign(cy ), s(y) = s'(y)

Queremos mostrar que

(if(b)thenc; elsecy, s )~ s' Ns' # erro

\
Vy ¢ assign( if( b )thenc, elsecy ), s(y) = s'(y)

Neste caso, pela suposigao (if( b )then ¢, else ¢y, s ) ~ s" e s' # erro,
sabemos que s =be (cp, s) v .
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Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( if( b )then ¢, else ¢y ), s(y ) =5(y).

Seja y ¢ assign( if( b )then ¢, else ¢; ). Entao:
i) como assign( if( b )then c¢; else ¢y ) = assign( ¢; ) Uassign( ¢y ) 2.1.9 (pag. 9),
temos y ¢ assign( ¢; ) e y ¢ assign( ¢y ),

ii) pela HIy relativa & avaliacdo (¢, s )~ s, segue s(y ) =s'(y ).

Caso Regra WHILE - False:
Para quaisquer b € Expressiongooiean, S € X,

Por hipdtese de indugao temos,
HI,: stb

Queremos mostrar que

(while( b)do ¢y, s )~ s AsF# erro

4
Vy ¢ assign( while( b)docy, ), s(y) = s(y)

Neste caso, pela suposigdo ( while( b )do ¢, s )~ s e s’ # erro,
sabemos que s £ b.

Como ( while( b )do ¢y, s )~ s, temos que s = s,
logo para todo y ¢ assign( while( b )do ¢, ), s(y)=5(y).

Caso Regra WHILE - Break:
Para quaisquer b € Expressionpeoican € S € 2,

Por hipétese de indugao temos,
HIy: sEbD

(cw, 8 )~ erro A erro # erro
HI, : I
Vy ¢ assign( cw ), s(y) = erro(y)

Queremos mostrar que

( while( b )do ¢y, 8 )~ erro A erro # erro

\
Yy ¢ assign( while( b )do ¢, ), s(y) = erro(y)

Neste caso, pela suposigao ( ¢y, s)~ s' e s’ # erro,
sabemos que s = be (¢, )~ erro.

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( while( b)do ¢, ), s(y) =5(y).

Sabemos contudo que a aplicagdo desta regra, pelas suposigdes, nunca ocorre.
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Caso Regra WHILE - True:
Para quaisquer b € Expressionpooiean, S € L € 8 € Lerro,
Por hipoétese de indugao temos,
HI,:sE=b
(Ccw, s )~ 38" Ns" # erro

HI, : (8
Vy ¢ assign(c, ), s(y) = s"(y)

35" eX, s # erro, e
(while(b)do ¢y, s )~ s ANs' # erro

HI, : N2
Vy ¢ assign( while( b )doc, ), s"(y) = s'(y)

Queremos mostrar que

(while( b)do ¢y, s) ~ s NS’ # erro

I
Vy ¢ assign( while( b )doc, ), s(y) = s'(y)

Neste caso, pela suposigdo ( while( b )do ¢, s )~ s e s’ # erro,
sabemos que s = b e existe s’ # erro tal, que ( ¢y, s)~ s” e (while( b )do ¢, s )~ s

Pretendemos mostrar que para todo y ¢ assign( while( b)do ¢, ), s(y)=5(y).

Seja y ¢ assign( while( b )do ¢, ). Entao:
i) como assign( while( b )do ¢, ) = assign( ¢, ) 2.1.9

(pég. 9) , temos y ¢ assign( ¢y ) ,
e pela HI,, relativa & avaliagdo ( ¢y, s ) ~ §”, segue s(y ) =

s"(y);

ii) pela HI, relativa a avaliacdo ( while( b )do ¢, s )~ s, segue s"'(y ) =s'(y).

Consequentemente, s(y ) =s'(y ).
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Teorema 2.2.9. Unicidade da relagao ~

Vs, s',s" € ¥, Ve € Command, (¢, s)~ s A(¢c,s)~s" =5 =35"

2.2.7 Equivaléncia de programas

Necessitaremos de racicionar sobre a equivaléncia entre dois comandos. Consideraremos que
dois programas sdo equivalentes se efectuarem a mesma alteracdo a um dado estado. A equi-
valéncia de programas serd expresso pela seguinte relacao:

Definicao 2.2.10. Para qualquer ¢y, co € Command,
A relagdo =~ sobre Command ¢ definida por:

g = cpse(cy,s)s (e s)ws,

para qualquer s,s' € X e c1,ca € Command

Vamos mostrar que a relacao definida é uma relagdo de equivaléncia. De acordo com [Livro],
uma relacdo R sobre um conjunto A é uma relagao de equivaléncia sse R é reflexiva, simétrica
e transitiva. Uma relacdo R sobre um conjunto A é uma relagao reflexiva sse para todo a €
A,aRa. Uma relagdo R sobre um conjunto A é uma relagao simétrica sse para quaisquer
ag,a1 € A,agRa; e a; Rag. Uma relacdo R sobre um conjunto A é uma relagao transitiva sse
para quaisquer a,b,c € A, Se aRb e bRc entao aRc.

Teorema 2.2.11. A relacdo =~ ¢ uma relagdo de equivaléncia.

Demonstra¢ao. Queremos mostrar que a relagao ~ ¢é uma relagao de equivaléncia.
Basta mostrar que

a) A relacio = é reflexiva, pelo Lema 2.2.12 ( pdg. 27 )
b) A relagdo = é simétrica, pelo Lema 2.2.13 ( pag. 28 )

c) A relagdo ~ é transitiva, pelo Lema 2.2.14 ( pag. 28 )

Reflexividade da relagao =~

A relagdo = ¢é uma relacao reflexiva sobre o conjunto Command. Para quaisquer elemento
do conjunto Command, o elemento estd relacionado com ele préprio na relagao = .
Esta propriedade da relacao = expressa-se da seguinte forma.

Lema 2.2.12. Para qualquer ¢ € Command

Demonstragao.
Para qualquer ¢ € Command
Queremos mostrar que

¢ &~ ¢, i.e., para quaisquer s, s € X, (¢, s )~ s sse (¢, s)~ s

Ora LHS = RHS.
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Simetria da relagao =

A relagdo =~ ¢é uma relagao simétrica sobre o conjunto Command. Para quaisquer dois
elementos ¢; e co do conjunto Command, se c¢; estd relacionado com ¢y na relagdo = , entao co
também esté relacionado com c¢; na relacao = .

Esta propriedade da relacdo = expressa-se da seguinte forma.

Lema 2.2.13. Para quaisquer c¢1, co € Command

Cl1 R Cp=>C = C1

Demonstragao.
Sentido =
Suponhamos que
c1 & cg,l.e., para quaisquer s, s € X, (¢, §) ~> s sse (ca, §) ~ 8
Queremos mostrar que
co & c1, l.e., para quaisquer s, s € X, (¢g, s)~ 8 sse (c1, §) ~ s

!
/

Pela hipdtese, (¢1, 8 ) ~> 8" sse (ca, 8 )~ s

Logo, (¢1, s )~ s sse (¢1, s)~ .

Sentido <«
Suponhamos que
¢y & cq,1.e., para quaisquer s, s € X, (¢, s) ~ s sse (¢, §)~ 8
Queremos mostrar que
€1 & cg,l.e., para quaisquer s, s € X, (¢, s ) ~> s sse (ca, 8) ~ 8

/
/

Pela hipdtese, (ca, s )~ s sse (¢1, §) ~ &

Logo, (o, s )~ s sse (ca, )~ 5.

Transitividade da relagao =~

A relagdo ~ ¢é uma relagdo transitiva sobre o conjunto Command. Para quaisquer trés
elementos c1, c2 e c3 do conjunto Command, se c; esta relacionado com ¢y e co por sua véz, estd
relacionado com c3 na relacdo ==, entao c; também esta relacionado com cg na relagao =~ .

Esta propriedade da relagao = expressa-se da seguinte forma.

Lema 2.2.14. Para quaisquer ci, c2, cs € Command

(Cl ~ CQ)/\(CQ ~ 03)<:>Cl X C3

Demonstragao.
Suponhamos que
HI,: ¢1 = cq9, i.e., para quaisquer S,, s, € X, (¢1, Sq ) ~ s, sse ( ¢z, Sq ) ~ S,
HIy: ¢a = cs,ie., para quaisquer s, s, € X, (ca, Sp ) ~ sp sse (¢3, Sp ) ~ S,
Queremos mostrar que

¢y & c3,i.e., para quaisquer s, s € X, (¢, s )~ s sse (¢3, 5) ~ 8

Da hipétese HI,, em particular, tomando s, = s e s, = §,
Da hipétese HIp,, em particular, tomando s, = s e s, = s,
Logo, (¢1, s )~ s sse (¢c3, 8) ~
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Provar Compatibilidade

Provar Congruéncia

29
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Propriedade E: Fecho de compatibilidade sobre a composigao, da relagao =~

Lema 2.2.15. Para quaisquer cy, co, c3, ¢4 € Command

(c1 mca)AN(e3 mey)=(crje3 = cpjc4)

Demonstragao.
Sentido =:

Suponhamos que
HI,:c; = cg,i.e., para quaisquer s, s, € X, (c1, Sq ) ~ s, sse (ca, Sq ) ~ S,
HlIy:cs = ca, ie., para quaisquer sy, s, € X, (3, Sp ) ~> ) sse ((ca, Sp ) ~> s},
Queremos mostrar que
€13 C3 /& Co 3y, le., para quaisquer s, 8 € X, (¢15¢3, )~ s sse (cajcq, )~ 8
Suponhamos que (¢ 5¢3, §) ~ 8.
Pela Regra de derivagdo 4.10 ( pag. 72 ) , da relagao ~, existe s” tal que (¢1, s )~ 5" e (c3, s
Logo, das hipéteses surge, pela Definigdo 2.2.10 ( pdg. 27 ), que (c2, s )~ " e (¢cq, 8 ) ~ 5.

Daqui, pela Regra de derivagdo 4.10 ( padg. 72 ) da relagdo ~», conclui-se ( ¢ ¢cq, ) ~> 8.

1" /

)~ 8

O inverso ja nao se verifica.

Propriedade F da relagao =

Lema 2.2.16. Para quaisquer b € Expressionpooiean € €1, 2 € Command

Se FV(b)Nassign(c;) = 0
Entao if(b) thency ;ca = if(b) thency ;if(b) then co
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Propriedade G da relagao =
Proposigao 2.2.17. Para quaisquer ¢ € Command e s, s’ € &

/

( skip, s )~ s’ sse ( skip ; skip, s )~ s

Demonstragao.

Por um lado, pela Regra de derivagdo 4.7 ( pdg. 72 ) da relagao ~~ temos que s = §', i.e. (skip, s) ~ s.
Por outro lado, existe s tal que ( skip, s )~ s” e (skip, s ) ~ ¢.

Pela mesma ordem de raciocinio s = s’/ = §’, pelo que ( skip ; skip, s) ~ s

Propriedade H da relagao =

Lema 2.2.18. Para quaisquer b € £xpressionpoolean € Ct, ¢f € Command

if( b)thenc; elsecy ~ if( b)then c, else skip ; if( —b )then cs else skip
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2.3 Correccao de programas

Durante a execugao do programa, queremos declarar o que nao deve acontecer, ou de igual
forma, o que deve sempre acontecer. Necessitamos de uma forma de representar propriedades de
“safety” nos comandos.

Para qualquer ¢ € Command, usaremos a propriedade safe( ¢ ), para indicar que um programa
c executa sem erros. A nogao de erro, neste contexto é a execucao dum programa que nao satisfaz
todas as afirmacoes presentes na sua especificacio, i.e., safe( ¢ ) indica que o programa s transita
por estados que verificam as afirmagoes expressadas pela especificacdo. Desta forma sabemos que
um comando satisfaz todas as suas especificagdes /afirmagoes.

Em particular, queremos racicionar sobre as propriedades de safety de um comando, em relagao
a um estado em particular, e posteriormente em relacao a todos os estados.

Assim, a nocdo expressa em safe( ¢ ), indica que um programa satisfaz esta propriedade, se
nao existir nenhum triplo que resultou de uma transicao para erro, i.e., nao existe nenhum triplo
da forma ( ¢, s, erro).

Racicionar sobre a propriedade safe( ¢ ) é racicionar exactamente sobre a definigdo da relagao
~~, que parece subtil.

Definicao 2.3.1.
safe( ¢, s) ©qer (¢, s) o~ erro

Definicao 2.3.2.
safe(c) ©gef Vs € X safe(c, s)

Nota 1. Observe-se que (¢, s ) + erro <gef ~( (¢, s)~erro) < ((¢, s)~ erro= 1)
i.e. o triplo (¢, s, erro ) &~-, representando que ndo existe triplo na relagio com a forma
(¢, s, erro)

Propriedades

De imediato surge a propriedade expressa pelo Lema 2.3.3 ( pdg. 32 ) . Intuitivamente, afirma
que, para quaisquer dois estados s,, s, € X, se todas as varidveis presentes numa expressao
b € Expressionpocican NA0 sado atribuidas pelo comando ¢ € Command, i.e., se 0 comando
nao manipula as varidveis livres da espressao, mas s; é resultado da transicao por s,, se ¢ é safe,
entao avaliar b’ no estado s, terd o mesmo resultado de avaliar ¥’ em s;, e vice-versa.

Lema 2.3.3.
(FV(b )nassign(c)=0)AN (¢, sq)~ spAsafe(e, s)
I
(sa =0 )& (s [=0")
Demonstragao.

Por inducao estrutural na classe Command
i) Queremos mostrar que para quaisquer b’ € Expressionpooican € Sa; Sp € 5
(FV(V )nassign(skip)=0)A (skip, s, )~ sy Asafe(c, s)
(o ¥ (s )

Pela Regra de inferéncia 4.7 ( pdg. 72 ) , conluimos que s, = sp, .. S E U =55 EV
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ii) Queremos mostrar que para quaisquer b’ € Expressiongooiean € Sa, Sb € X
(FV(b )nassign(assert(b))=0)A (assert(b), s, )~ s, Asafe(c, s)
J
(sa EV )& (s =V

Pela suposigao safe( assert( b ) ), sabemos que s, = ¥'.
Pela Regra de inferéncia 4.8 ( pdg. 72 ) , sabemos que s, = sp, .. 8o EV = s, =V

iii) Queremos mostrar que para quaisquer b’ € Expressionpoolean € Sas Sp € X
(FV(V )nassign(z = e)=0)A(xz = e, s4)~ spAsafe(c, s)
U
(sabt) e (s 1)
Pela Regra de inferéncia 4.9 ( pag. 72 ) , sabemos que s, = s, < Ie )

Basta mostrar que ( s, Eb') :(sa< xe ) Eb)

Pela suposigao, ( FV (b )Nassign(z = e)=10),
logo qualquer varidvel em b’ em s, ndo é manipulada, e assim, s, = b = s, = V.

iv) Suponhamos que para quaisquer b’ € Expressionpooican € Sa, Sb € X, 3 Se¢ € Lerro
(FV(b )Nnassign(c;)=0)A(ci, So )~ SeAsafe(c, s)
HI;: \
(sa V)& (s V)

(FV(V )nassign(c; ) =0)A(c¢j, Se )~ spAsafe(c, s)

(sef=0 )& (s =0")

HI]'I

Queremos mostrar que
(FV(b )nassign(assert(b))=0)A (assert(b), s, )~ sp Asafe(c, s)
4
(sa =0 )& (s [=0")

Pela suposigao safe( assert( b ) ), sabemos que s. # erro, i.e., s, € X.
Pelas hipéteses de indugao HI; e HI;, provamos que s, =0 = s, =0 = s =V

v) Suponhamos que para quaisquer b’ € Expressionpooiean € Sa, Sb € 1
(FV(b )nassign(c ) =0)A(ct, Sq )~ spAsafe(c, s)
HItZ U«
(sa FV )& (V)

(FV(V )nassign(cr)=0)A(cy, sq )~ spAsafe(c, s)

(s V)& (s0)

HIy:

33
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Queremos mostrar que
(FV(V )nassign(if( b )then ¢, elsecy ) =0 ) A (if( b )then ¢, else cf, s, ) ~ sp A safe( ¢, s )
4
(sa =V )& (sp=0")

Pela Regra de inferéncia ?7? ( pag. 77 ),
caso s, = b': Segue da hipétese de indugao HI;.
caso sq = bt Segue da hipdtese de indugao HIy.

vi) Suponhamos que para quaisquer b’ € Expressionpooican € Sa, Sb € X, 3 Se € Lerro

(FV (¥ )nassign(cy, ) =0)A(cy, Sa )~ Se Asafe(c, s)
HI,: 4
(saE W) e (s 8)

(FV(V )nassign( while(b)doc, ) =0) A ( while(d)do ¢y, se )~ sp A safe( ¢, s)
HI,: (8
(se =0 )& (s =0")

Queremos mostrar que
(FV (¥ )nassign( while(b)doc, ) =0) A (while( b )do ¢y, sq )~ sp A safe( ¢, s)
4
(sa 2V )& (s =0)

Pela Regra de inferéncia ?7? ( pag. 77 ),
Caso s, £ ': conluimos que s, = 8p, .. Sa Y =55 E V.

Caso s, = U': Pela suposicao safe( while( b )do ¢, ), sabemos que s. # erro, i.e., s, € X.
Segue das hipéteses HI, e HI,.

O

Surge, também, a propriedade intuitiva, expressa pelo Lema 2.3.3 ( pdg. 32 ) , que afirma que
se dois comandos sdo equivalentes, entao se se provar que um satifaz a condigao safe( ¢ ), o outro
também satisfara.

Lema 2.3.4.
c1 &~ co = safe( ¢1 ) ssesafe( ¢a)

Demonstragao.
Suponhamos que ¢; = co, i€, (c1, §)~ 8 < (e, §)~ s
Queremos mostrar que

E safe( ¢1 ) sse |= safe( ¢ )

/

No sentido =:
Supondo safe( ¢1 ), i.e.,V s # erro, (c1, s) ¥~ erro
ec; &~ cg,le, (c1,8)s < (e, 8)~s
Queremos mostrar que safe( ¢y ), i.e., V s # erro, (ca, s )+ erro

Pela Hipdtese ¢; & co, ..V s # erro, (ca, s) ¥~ erro.

No sentido <«:
Supondo safe( ¢z ), i.e., V s # erro, (ca, s )~ erro
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ecp = co,le, (e, 8)~s < (ca 8)~ s
Queremos mostrar que safe( ¢1 ), i.e., V s # erro, (c¢1, 8) > erro

Pela Hipdtese ¢1 & ca, ..V s # erro, (c1, s) > erro.

2.4 Classes Especiais de Programas

2.4.1 Comandos Single Assignment

O single assignment é uma propriedade que afirma que todas as varidveis de um programa,
no nosso caso de um comando, sao atribuidas uma e uma sé vez. Neste sentido, as varidveis sao
imutaveis. Os comandos Single Assignment procuram exprimir esta propriedade em comandos.
O método de conversao de um comando para a forma Single Assignment é efectuada pela
transformacao 2 72( ¢ ) expressa na sec¢ao X.

A classe SA implementa uma representagao intermédia dos comandos Command onde se
garantem as propriedades do Single Assignment.

Definimos um comando Single Assignment da seguinte forma:

Definigao 2.4.1. A notagdo SA representard a classe das expressdes de comandos single assign-
ment. A classe sintdtica SA ¢é definida indutivamente do sequinte modo:

if( b )then ¢, else ¢y, se assign( ¢, ) Nassign(c¢; ) =0
e FV(b)N(assign(c )Uassign(cs)) =10
while( b )do ¢, ,se FV(b)Nassign(c, ) =10

SAc = skip
| assert(b)
| r = e , 8¢ T € Vinteger
| Ci 3¢ , se assign( ¢; ) Nassign(c¢; ) =0
| e FV (¢ )Nassign(c; ) =10
|
|

Tabela 2.5: Class of Commands

A classe SA reflecte comandos da classe Command cujas varidveis ndo possuem mais do que
uma unica atribuigao.

Assim, os comandos skip, assert( b ) e x = e sdo por si Single Assignment, e portanto
pertencem a classe SA.

A composicdo de comandos c¢; ; ¢; expressa no entanto duas condicoes, as varidveis que sao
atribuidas em ¢; e em c; nunca sao iguais, i.e., ndo pode haver atribui¢es as mesmas varidveis
(assign( ¢; )Nassign(cy ) =0) e (FV(b)N (assign( ¢, ) Uassign( ¢y ) ) = 0) que indica que
as atribuigoes as varidveis de ¢; nunca podem ser a efectuadas a varidveis que j4 ocorreram em c;.

O comando condicional if( b )then ¢; else ¢ expressa duas condicOes, as varidveis que s@o
atribuidas no ramo ¢; e no ramo ¢y nunca sao iguais, i.e., nao pode haver atribuicoes as mesmas
variaveis (assign( ¢; )Nassign( ¢y ) = 0)(staticSA) e (FV( b )N( assign( ¢; )Uassign(cy ) ) =0)
que indica que as atribuigbes as varidveis do ramo ¢; e do ramo c¢ nunca podem ser a efectuadas
a varidveis que ja ocorreram na condicao b.

O comando ciclico while( b )do ¢, FV(b)Nassign(c, ) =10

Observe-se que a classe SA ndo necessita tomar em consideracido os ciclos while, estando
presente para completude, pois para o interesse deste estudo, o Single Assignment é uma pro-
priedade de uma representacao intermédia, entre as transformacoes 7z e T3
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Desta forma garantimos que todas as varidveis do comando, nao possuem mais do que uma
atribuigao.

Tome-se o exemplo da seguinte figura onde o programa 2.l1a ( pdg. 36 ) resulta na single
assignment form expressa pela Figura 2.1b ( pag. 36 ) .

Assume-se que todas as variaveis foram inicializadas com um valor. Assim cada nova atribuicao
gera uma nova versao da mesma variavel onde o indice 0 representa a versao da variavel no estado
inicial.

a = 0; a; = 0;
b= b1 = bo;
b=a+b; by = a1 + by;
c=c+8; c1 =co+8;
d=a+b—f di = a1+ b3 — fo
(a) Sequéncia de comandos (b) Resultado da transformacao 72( ¢ )

Propriedades Single Assignment

2.4.2 Expressoes Conditional Normal Form

Queremos referir nos ao resultado produzido pelo objecto 73, que simbolizard a terceira trans-
formacao do Bounded Model Checking que iremos estudar. Esta transformagao ird produzir
um subconjunto da classe Command cujos elementos tém uma estrutura muito prépria.

Ao conjunto de elementos que sao produzidos pela transformacao 73, na forma de if( b )then ¢; else ¢y
iremos atribuir ao conjunto Cnf, confome definido pela Definicao 2.4.2 ( pdg. 37 ) .

Por comodidade, e visto que a forma normal produz uma sequéncia de if’s cujo termo falso
é o skip, iremos simplificar a notagao e exprimir estes comandos das Expressoes Conditional
Normal Form , por um if que expressa o termo que varia. Conforme apresentado de seguida.

Notagao 3. Para quaisquer b € Expressionpeolean € ¢ € Command,
Denota-se if( b) then c como a abreviatura if( b )then c else skip

O método Bounded Model Checking exige uma representagao intermédia, onde todos o
comandos bdsicos do programa sdo normalizados na forma b’ — ¢ representado por if( ¥’ ) then c,
onde ¢ sdo comandos bésicos (¢ € { skip, assert(b ), x = e }) e b € Expressionpooiecan € a
representacao de um caminho de decisao dos condicionais presentes no programa. l.e., procura-se
exprimir que se o traco de execucdo seguiu os condicionais que geraram o caminho ¥, entao os
comandos bésicos foram executados.

assert( g ==h);
if(x == 0)then{
= h+
assert( (g —h)===x)
telse{ if (T) then assert( g ==h);
if(g+h == x)then{ if (TA(z==0))theng = h+u;
assert( (r—g—h)==0) if (TA(x==0)) then assert( (g —h) ===z );
Telse{ if (TA-(xz==0)A (g—l—h::x))then
assert( L) assert( (r—g—h)==0);
} if(T/\—\(J::—O)/\ﬂ(g—l—h——x))then
} assert( L );

(c) programa representado na classe Command  (d) programa representado na classe Cn f

Desta forma pretendemos representar que a afirmacdo assert( L ) s6 serd considerada se a
negacdo dos condigao dos condicionais (z == 0) e ( g + h == x ) for satisfeita. Surge entao a
necessidade de definir esta representagao intermédia de comandos.
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Definicao 2.4.2. A classe Cnf representard o conjunto das Expressoes Conditional Normal
Form . Interpretagao usual, em estilo denotacional. As expressies de Conditional Normal Form sdo
comandos com uma forma especial.

A classe sintdtica Cnf ¢é definida recursivamente do sequinte modo:

Cnfec = if( o) then skip se b € Expressionpeclcan
| if( o) then assert(b) se b € Expressionpooican
| if(o ) thenx = e se b € Expressionpoolean € T € Vinteger
| Ci 5 ¢

Tabela 2.6: Classe das Expressoes Conditional Normal Form

Esta avaliagao das espressoes de Command néo permite racicionar sobre o conjunto de estados
quando ¢é gerado um erro pelo programa. Necessitamos de definir a funcao Eval.,; que avaliard
o resultado da execugdao de um programa, independentemente das afirmagoes presentes serem
verdadeiras ou falsas. Este mecanismo ird permitir racicionar sobre o estado das varidveis quando
o programa nao ¢é valido, i.e., transita para erro. Assim, o resultado desta fun¢éo serd o resultante
da computacao de todo o programa. Note-se que nao é o estado exactamente anterior a computagao
que originou o elemento erro.

Definicao 2.4.3. A funcdo Eval.,; : Conditional Normal Form — ¥ — X ¢ definida recur-
stwamente por:

Eval..;(if( V') then skip, s) = s
Eval.,;(if(V ) then assert(b), s) = s
s( . ) sEVY
Eval.,;(if(V ) thenxz = ¢,s) =
s sHEY
Eval.,;(c; ;¢j, s) = FEwvaly(ca, Evale,s(ci, s))

Propriedades para a Representacao Intermédia Cn f
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Capitulo 3

Bounded Model Checking

Neste capitulo apresentamos uma introdugao histérica sobre Bounded Model Checking.
Discutimos a sua origem, de onde surgiu, quais foram as necessidades que levaram a este tipo de
investigacao, em que ponto se encontra actualmente, as abordagens concorrentes, e abordamos
algumas ferramentas que implementam esta técnica para verificar sistemas de Software.

E uma técnica de verificacao formal de software que surgiu de uma outra drea de investigacao.
Parece-nos que este facto evidencia a importancia do trabalho deste tipo de técnicas visto que
surgiu como uma necessidade de uma area que nao estd normalmente ligada & area de verificacao
formal.

Essencialmente o Bounded Model Checking é um processo de dois passos. Em primeiro
lugar um modelo de software é extraido do cédigo fonte, e é codificado numa férmula légica o
comportamento sequencial do sistema de transigoes deste modelo, sobre um conjunto finito de
estados (esta limitagio estd na base da designacdo Bounded Model Checking). Seguidamente,
no segundo passo, a férmula légica produzida no primeiro passo é avaliada por um processo de
decisao, usualmente SAT solver, por forma a obter uma interpretacao légica que refute a validade
do software (providenciando um contra-exemplo ao modelo de software) ou concluia que a férmula
nao é satisfazivel, indicando que o modelo é valido até ao limite aplicado sobre o conjunto dos
caminhos de execugdo. Além do limite nada se podera concluir, uma vez que o método Bounded
Model Checking carece de completude

Este capitulo estd dividido em duas secc¢oes, na primeira aborda-se o Model Checking e
como evoluiu para Symbolic Model Checking com a utilizacao de Binary Decision Diagrams
para verificar modelos, em particular de hardware. Em seguida, a segunda secgao aborda a técnica
Bounded Model Checking que evoluiu separadamente para colmatar as deficiéncias das técnicas
abordadas, concluindo com a constatagao que a técnica Bounded Model Checking aplicada a
verificacao de hardware é uma ideia que também é aplicavel a verificacao do software.

39
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3.1 Model Checking

Na area da verificagdo, os sistemas de transicdo de estados modelam de forma efectiva as
especificacoes ou o design de diversos projectos de hardware. Em especial especificagoes de
harware digital.[art02] As técnicas automédticas de verificagdo formal de sistemas de transi¢do de
estados finitos desenvolveram-se ao ponto em que as empresas de design de chips e hardware as tém
integrado nos processos de garantia de qualidade do hardware. As técnicas de Model Checking
tém sido as mais adoptadas.(art01[11, 13]).

As técnicas de Model Checking permitem verificar de forma algoritmica os complexos sis-
temas de transi¢ao de estados.(art02.9.10.14.29) A designacao Model Checking refere-se a um
conjunto de algoritmos e técnicas de verificacao de propriedades em sistemas de transicao de
estados recorrendo a exploracao do espaco de estados. Para determinar se o design obedece a es-
pecificacdo do comportamento pretendido, efectuam-se buscas nos grafos de transicao associados
aos modelos. (art02[9, 10, 14, 29])

Estes algoritmos conseguem executar uma verificagao exaustiva do espago de estados e conseguem-
no fazer de forma automatica. Por este motivo, atrairam um elevado interesse por parte da
industria de hardware. No entanto, o Model Checking é afectado pelo problema da explosao do
nimero de estados que necessitam de ser verificados. Este problema resulta do facto do ntmero
de estados, num sistema, crescer exponencialmente com o nimero de componentes presentes nesse
sistema. Muita investigagdo tem sido dedicada a atenuar este problema.(art02)

As propriedades provadas pelo Model Checking, sdo geralmente classificadas como proprie-
dades de safety, declarando o que nao deve acontecer (ou equivalentemente, o que deve acontecer
sempre) ou como propriedades de liveness, propriedades que declaram o que deve acontecer,
eventualmente.(art01) Os projectos de hardware a serem verificados sdo modelados por méquinas
de estados finitas, e as suas especificagoes sao formalizadas por propriedades em légica temporal,
que é um formalismo para se raciocinar sobre a ordenacao temporal de eventos no tempo, sem
introduzir explicitamente o elemento tempo. Os estados alcangiveis no sistema de transicao de
estados sdo percorridos, a fim de verificar as propriedades modeladas na especificacdo. Quando
uma propriedade nao é verificada, é gerado de forma automatica um contra-exemplo, na forma de
uma sequéncia de estados, que representa o “raciocinio” que o método constroi para encontrar a
falha do modelo, relativamnete & especificagao.(art01)

Neste sentido, um contra-exemplo para propriedades safety serd uma sequéncia de estados,
onde o ultimo estado contradiz a propriedade procurada. Um contra-exemplo para propriedades
liveness, serd algo semelhante a uma sequéncia de estados até um estado que verifica a propri-
edade desejada. Um ciclo infinito representa um caminho que nunca atinge o estado desejado na
especificacao.(art01)

O termo Model Checking foi adotado por Clarke e Emerson (art01.[11]) nos anos oitenta.
Nos primérdios, os algoritmos de Model Checking enumeravam de forma explicita os estados
alcancaveis pelo sistema, a fim de verificar a correccao de uma especificacdo. A capacidade dos
programas que utilizavam técnicas de Model Checking para verificar projectos ficava assim
restringida a uns poucos milhoes de estados, visto que o niimero de estados cresce exponencialmente
com o numero de varidveis. As implementacoes iniciais ndo eram capazes de lidar com projetos
de complexidade & escala industrial.(art01) Mesmo os mais avancados algoritmos de Model
Checking explicito sdo incapazes de verificar todas as propriedades desejadas no sistema em
tempo 1util, devido ao problema da explosao dos estados. Contudo, nao é possivel saber se a
especificacao de um sistema é correcta ou mesmo completa, nao é possivel saber se o que se
especifica traduz efectivamente o significado que se pretende dar ao sistema. Conclui-se assim que
nao existe o chamado ‘sistema correcto’, sendo apenas possivel verificar se o sistema satisfaz a
especificacao dada.

Assim, o Model Checking é frequentemente utilizado para encontrar uma falsificacao na
especificacao do sistema, procurando erros 16gicos, em vez de provar que eles nao existem.

As ferramentas Model Checking sao muitas vezes capazes de encontrar erros que dificilmente
seriam encontrados pela simulagdo. Os simuladores apenas consideram um numero restrito de
estados enquanto as ferramentas de Model Checking consideram de forma exaustiva todos os
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possiveis comportamentos do sistema. Por outro lado, o recurso a logica temporal clarifica algumas
ambiguidades que podem ter sido criadas inadvertidamente pela especificagao.

As ferramentas de Mlodel Checking néo sao, por muitos, consideradas como alternativas, mas
antes como um complemento essencial aos métodos tradicionais de teste e simulagao de sistemas.
O facto de se tratar de um método automatico, ndao dependendo de interacoes complexas com
o utilizador para a construgao de provas; a geragao dos contra exemplos gerados pelo caminho
de estados percorrido pelo método; e o facto de se focar em sistemas finitos devido ao recurso
a modelos de sistemas de transicao de estados; e o recurso a variantes da légica temporal para
a especificagao das propriedades da especificacao, caracterizam o conceito de Model Checking
e explicam a razao da sua vasta utilizagao. Em resumo, o Model Checking é uma técnica
algoritmica para a verificagdo de propriedades temporais em sistemas de estados finitos.
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Symbolic Model Checking com recurso a Binary Decision Diagrams

Conforme dito anteriormente, as primeiras implementacoes das técnicas Model Checking
no inicio da década de 80 recorriam a representagao explicita de grafos de transicao dos siste-
mas de transi¢ao de estados que procuravam explorar de forma exaustiva o universo de estados,
com recurso a técnicas tao eficientes quanto possiveis de travessia de grafos. Por este motivo,
estas técnicas tornam-se invidveis e inadequados para a maioria das aplicagoes industriais, pois
limitavam projetos de hardware a circuitos com cerca de 20 componentes. O universo de estados
tornava-se demasiado vasto para ser explorado, em tempo ttil.

Técnicas que utilizam a exploragao de representacoes simbolicas do universo de estados de
um sistema de transi¢do, surgiram por volta de 1990 (art02[8, 15, 27]). O primeiro avango no
sentido da utilizagao mais ampla destas técnicas de verificagao por parte da industria foi realizado
aquando da introducdo do Symbolic Model Checking (art01[9, 15]). A técninca Symbolic
Model Checking, representa e manipula conjuntos integrais de estados implicitamente, através
de fungoes booleanas.

Os Binary Decision Diagrams sdo mais eficientes a lidar com fungbes booleanas que repre-
sentam conjuntos de estados ao invés de manter e manipular uma lista extensiva e explicita de
estados, como é realizado no Model Checking explicito. Em particular, (art01[8]) uma repre-
sentagao em grafo de fungoes booleanas permite uma manipulacao eficiente de férmulas booleanas
através dos conhecidos Reduced Ordered Binary Decision Diagrams. O Symbolic Model
Checking realiza através de Binary Decision Diagrams, a travessia do grafo de transicao de
estados utilizando um algoritmo de pesquisa em largura (breadth first search) art02[6]. Os
Binary Decision Diagrams mantém as propriedades das fungoes caracteristicas dos conjuntos
de estados, e permitem a computacao das transigoes entre conjuntos de varios estados, em vez de
computar cada estado individualmente.

Explicamos de forma abstracta o funcionamento de uma técnica de Moodel Checking baseada
em Binary Decision Diagrams.

1 Um conjunto de estados iniciais é representado como arvore binaria de decisao.

2 O conjunto de estados alcangdveis a partir dos estados no conjunto inicial sdo adicionados a
representacao na arvore binaria de decisao. Chamemos-lhe a representacao dos estados.

3 O conjunto de novos estados alcangaveis a partir da representacao dos estados, € intersec-
tado com o conjunto que representa todos os estados que validam a negagao da propriedade
que se procura validar. Caso a intersec¢ao nao seja o conjunto vazio (), um erro é detectado.

4 Os pontos 2 e 3 sao repetidos até que nao haja novos estados alcangaveis, ou seja
detectado um erro.

Caso nao haja novos estados alcancgaveis, a propriedade é verificada pelo argumento que
nao existem estados alcangaveis que contradigam a propriedade. Caso seja detectado um erro,
um contra-exemplo é gerado.

Note-se que a terminagao do processo é garantida, uma vez que hd apenas um ndmero finito
de estados, nos sistemas de transicao de estados.

Deste a sua introducao na década de 90, Binary Decision Diagrams tém sido adotadas
pela industria nos processos de garantia de véarias empresas produtoras de hardware. A principal
desvantagem do método Binary Decision Diagrams reside, tal como o método explicito, no
crescimento exponencial dos estados a serem verificados, com o nimero de componentes presente
no sistema. Infelizmente, é um método cuja quantidade de memoria disponivel restringe o tamanho
dos circuitos que podem ser verificados de forma eficiente. Apesar disto, sistemas finitos de estados,
tais como os circuitos em série e os protocolos de comunicacao, tém sido verificados formalmente
com sucesso na ultima década através de técnicas de Symbolic Model Checking com recursos
a Binary Decision Diagrams.

De acordo com (art01[9]), a combinagdo de Symbolic Model Checking com Binary Deci-
sion Diagrams [20, 15] permite verificar eficientemente sistemas com mais de 10% estados. Pela
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primeira vez, um numero significativo de sistemas de hardware no mercado, puderam ser verifica-
dos eficientemente por estes métodos, o que levou a sua crescente adopgao. Empresas como a Intel
e a IBM desenvolveram a sua prépria ferramenta de Model Checking, inicialmente com projec-
tos experimentais, e posteriormente integrando-a nos seus processos de garantia de qualidade de
hardware.
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3.2 Bounded Model Checking

O poder crescente dos conhecidos propositional SAT solvers veio potenciar o sucesso da técnica que
passamos a descrever. O Bounded model checking (BMC) é uma das técnicas de verificagao mais
utilizadas na industria dos semicondutores, para verificar circuitos légicos. Em vez de recorrer a
técnicas de manipulagdo de Binary Decision Diagrams, como é o caso do sucesso verificado
pelo Symbolic Model Checking, o Bounded Model Checking, recorre a ferramentas de
decisao como os SAT solvers e Satisfiability Modulo Theories solvers.

A combinagdo de técnicas de Model Checking, com ferramentas de decisdo (SAT-solvers)
permite aos métodos conhecidos por Bounded Model Checking, efectuar uma exploragao do
espago de estados de forma muito répida.[art02][art01] Para algumas classes de problemas, verifica-
se uma performance superior relativamente a técnicas anteriores ao Bounded Model Checking.

O método foi introduzido pela primeira vez em 1999 por Biere et al. art01[4], como uma técnica
complementar & aplicagdo de Symbolic Model Checking com recurso a Binary Decision
Diagrams. O método deve o seu nome Bounded ao facto de verficar o modelo apenas até um
determinado nimero de estados. O projecto de hardware é modelado por um sistema de transicao
de estados, que representa o conjunto das transicoes e estados possiveis do projecto de hardware.
Este é “desenrolado” em k iteracoes e conjugado com uma propriedade de forma a construir
uma férmula proposicional. A férmula é posteriormente avaliada por meio de um procedimento
de decisao, usualmente SAT. Se a férmula é satisfeita, entao existe uma sequéncia de estados
que refuta a propriedade. Se nao existir valoragao que satisfaca a férmula gerada, a técnica é
inconclusiva um vez que poderao existir sequéncias de estados com mais de k estados que refutem
a propriedade.

Assim, o método Bounded Model Checking ndo permite provar ou negar propriedades
sobre o projecto de hardware, uma vez que nao é completo.

Apesar disto, este método tem se demonstrado tutil uma vez que diversas inconsisténcias tém
sido idéntificados, que de outro modo passariam despercebidos. Por permitir encontrar muitos
erros légicos em sistemas com alguma complexidade, que nao podem ser tratados por meio de
técnicas concorrentes, o Bounded Model Checking tem sido acolhido pela industria, como
uma técnica complementar as técnicas de Model Checking, baseadas em Binary Decision
Diagrams. Diversas publicagtes que efectuam esta comparacao tém apoiado este ponto de vista.
A motivagao original que levou ao desenvolvimento da técnica de Bounded Model Checking,
prendeu-se com uma tentativa de aproveitar o recente sucesso da satisfiabilidade SAT de resolver
férmulas booleanas para realizar Model Checking. Durante os tltimos anos tem-se observado
um enorme aumento no poder de raciocinio e decisdao de SAT solvers. Os SAT solvers modernos
conseguem lidar com centenas de milhares de varidveis, e milhoes de clausulas. Symbolic Model
Checking com Binary Decision Diagrams, por outro lado, pode apenas verificar sistemas com
nao mais do que algumas centenas de ciclos.

Resumindo, o principal conceito associado ao Bounded Model Checking, como explicado
anteriormente, é a consideragao de um trago de execugao finito que pode ser uma testemunha/contra-
exemplo na verificagdo de uma propriedade de “safety”. O método limita o tamanho do trago de
execugao, procurando aumentar progressivamente o limite, a procura de testemunhas em tragos
mais extensos. O processo de verificagao utilizando o Bounded Model Checking, consiste em
procurar um contra-exemplo a especificagao, dentro das computagoes do sistema até um limite
méaximo de k € N iteragoes. Este limite maximo de iteracoes é gradualmete aumentado até ser
encontrado um contra-exemplo & especificagao, a verificagao exceder a sua decisao em tempo nao
atil, ou ser atingido o Completeness Threshold do sistema. O Completeness Threshold é
um limite superior de iteragoes que o sistema deve verificar até garantir que as férmulas Bounded
Model Checking sao verdadeiras. VijayKeynote[84].

Os SAT solvers sao usualmente aplicados neste método porque é possivel reduzir, de forma
eficiente, a um Propositional Satisfiability Problem o problema da explosao de estados do
método Bounded Model Checking, e, deste modo, solucionar com ferramentas de decisao como
SAT solvers e mesmo Satisfiability Modulo Theories solvers, pois os procedimentos Pro-
positional Satisfiability Problem nao sofrem do problema da explosao de estados evidénciado
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pelos métodos baseados em Binary Decision Diagrams. Os SAT solvers modernos, lidam
facilmente com Propositional Satisfiability Problem de elevada complexidade.

Surge entao um novo tipo de técnicas de Model Checking, o Bounded Model Checking
com recurso a ferramentas de decisdo (SAT) art02[2-4]. O método permite verificar propriedades
safety (verificando se um determinado é alcangavel) e liveness (analisando ciclos para determinar
a eventualidade das propriedades).

O Bounded Model Checking é muito atraente para o uso industrial, devido a sua robustez,
a sua superior capacidade de verificagao e o facto de ser um método automatico de verificagao.
Ferramentas de decisdo como GRASP [33], SATO [39], e o algoritmo Stalmarck [35], que rara-
mente necessitam de espaco exponencial, tém contribuido para este sucesso. As desvantagens, no
entanto, devem-se ao facto do método carecer de integridade e os tipos de propriedades que podem
ser verificados actualmente sao muito limitadas. Alguns destes inconvenientes tém sido aborda-
dos em trabalhos mais recentes, como visto em [32, 37, 1], onde foram alcansados resultados
encorajadores.

Com esta proposta, o problema de complexidade do Model Checking néo é solucionado
pelo Bounded Model Checking, por este também se basear num procedimento exponencial,
o que limita a sua capacidade. Contudo, a aplicagao empirica do método tem mostrado que o
Bounded Model Checking resolve muitos casos que nao podem ser resolvidos por técnicas
baseadas em Binary Decision Diagrams, e o inverso também se verifica. H& problemas que
sdo solucionados de forma mais efficiente por técnicas baseadas em Binary Decision Diagrams.
Outra desvantagem reflete-se no facto do Bounded Model Checking ser incapaz de provar
a auséncia de erros. Por este motivo as técnicas Bounded Model Checking nao substituem
nenhuma ferramenta de verificagao automatica, juntando-se ao arsenal de ferramentas utilizadas
pela industria.

O Bounded Model Checking visa resolver os mesmos problemas que as técnicas de Sym-
bolic Model Checking tradicional baseado em Binary Decision Diagrams. O Bounded
Model Checking possui duas caracteristicas: 1) é necessdrio fornecer um limite ao nimero de
estados a serem explorados. Se o limite ndo for suficientemente alto, o método é incompleto. 2)
utiliza técnicas Propositional Satisfiability Problem em vez de Binary Decision Diagrams.

Empiricamente tem se verificado que se o limite for suficientemente pequeno (dependendo do
modelo e do SAT solvers), o método Bounded Model Checking supera as técnicas baseadas
em Binary Decision Diagrams. Resultados empiricos também mostraram que ha pouca cor-
relagdo entre os problemas que sdo dificeis (hard) para Propositional Satisfiability Problem e
os problemas que sdo dificeis (hard) para as técnicas baseadas em Binary Decision Diagrams.
Verifica-se que problemas da classe hard para Binary Decision Diagrams, muitas vezes sao
decidiveis por SAT.

Por art01[27], acreditamos que caso se configure os SAT solvers para tirar partido da estrutura
original das férmulas resultantes do process Bounded Model Checking, o método melhora
significativamente[27].

Uma pesquisa publicada pela Intel art01[14] mostraram que o Bounded Model Checking
tem vantagens tanto na capacidade de verificagdo como na produtividade dos resultados relativa-
mente a ferramentas Symbolic Model Checking baseadas em Binary Decision Diagrams,
quando aplicada & modelacdo de sistemas dos conhecidos Pentium — 47M. As vantagens de pro-
dutividade resultam de que, normalmente, as técnicas baseadas em Binary Decision Diagrams,
para optimizar o seu desempenho, requerem algum nivel de orientacao manual.

De acordo com art01[18], uma abordagem semelhante foi tomada para resolver os cldssicos
planning problem na drea da Inteligéncia Artificial [18]. Os cldssicos planning problem procu-
ram encontrar uma sequécia de passos a fim de realizar uma tarefa (“por exemplo, posi¢do cubos
um sobre o outro em tamanho decrescente sob certas restrigdes sobre os estados intermedidrios”).
Tal como no Bounded Model Checking, encontrar um plano é equivalente a encontrar caminhos
até um determinado limite méximo de passos. Os planos possiveis sao expressos numa instancia
de Propositional Satisfiability Problem, sendo decididos em tempo polinomial. Comparado
com o Model Checking, os planning problems deterministicos preocupam-se apenas com pro-
priedades de safety simples: como alcancar um determinado estado.
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BMC aplicado na verificagao de software

Os sistemas de computagao consistem em complexos aglomerados de hardware e software. As-
segurar a correccao do software tem se verificado um desafio mais complexo do que garantir a
correc¢ao do hardware aplicado.[VijayKeynote].

Existem numerosas ferramentas para procurar falhas funcionais nas arquitecturas dos waffers
de silicone, no entanto poucas sao as ferramentas que asseguram qualidade no software.

O custo de garantir a auséncia de erros no software é tao elevada que as ferramentas desenvol-
vidas raramente garantem a correccao total do software.

Os algoritmos de Model Checking examinam de forma exaustiva todos os estados alcansaveis
pelo modelo de software.

Com a evolucao do crescente poder de computacao, o tamanho e a complexidade dos programas
de software tem crescido ao ponto de se tornar dificil de assegurar a correccao e a qualidade dos
produtos de software. Especialmente nas dreas da comunicagao e transportes, a correcgao do
software toma uma importancia agravada. E comum encontrar-se erros de software que resultam
em enormes perdas financeiras e até mesmo perdas de vidas.

A ideia subjacente ao BMC, técnica aplicada & verificagdo de hardware, pode também ser
aplicada a sistemas de software. Segundo 7?7 ( pdg. ?? ) a forma mais linear de realizar esta
transigao resume-se em considerar todo o programa como uma relagao de transigao.

O sistema de software ou mesmo o programa de software, neste caso, também ¢é visto como um
sistemas de transicao de estados a ser analisado.

Um sistema de transicao é o modelo do software que procuramos verificar e consiste de uma
relacdo de transicdo , um conkunto de estados iniciais e um conjunto de estados que codificam
a localizacao de comandos e varidveis do programa bem como os seus valores ao logo da sua
execucao.

Neste processo[VijayKeynote], cada instrugdo mais bésica é traduzida numa férmula na forma
Single assignment VijayKeynote[2], os operadores aritméticos sdo convertidos em cirquitos 1égicos
equivalentes, arrys e apontadores sao considerados como memérias em hardware através do cons-
trutor “case split” com todos os possiveis valores de memoria.

Desenrolar o sistemas de transigao de estados com k passos permite explorar todos os caminhos
possiveis dentor do sistemas de transi¢do de estados com comprimento k ou menos. O custo de
desenrolar o sistemas de transicao de estados em k passos, resulta no tamanho k vezes o tamanho do
programa. Para grandes programas este cdlculo torna-se excessivo pelo que tém surgido propostas
de optimizagao.

Desta relacao de transigao é gerda uma férmula que codifica o sistemas de transi¢ao de estados
e que é possivel avaliar por meio de um procedimento de decisao baseado em teorias légicas,
como sao exemplo, arrays, bit-vectors, légicas de aritmética de inteiros, l6gicas de aritmética de
reais.

Mais uma vez, caso a féormula seja validada pelo procedimento de decisao é imediato a
extraccao da valoracao que satisfaz a férmula. Esta valoracao fornece o contra exemplo logico
pelo qual o programa nao satisfaz a especificagao. Caso a férmula nao seja satisfazivel, nao
existindo valoracao que a torne verdadeira, podemos concluir que nao ha estado que nao satisfaca
a especificagao, em pelo menos k passos.

Ao processo também falha Completude uma vez que procura violagoes nas propriedades até
um dado limite de execucao, nao sendo possivel garantir a falha de erros por completo. Erros
posteriores ao limite dado nao sao idéntificados, contudo permite provar propridades de safety e
liveness até um determinado ponto.

nothing

Existe no entanto um ponto, tal que se garantirmos certas propriedades até esse ponto, po-
demos garantir que os pontos posteriores serdo estados ji verificados. O ponto que garante esta
propriedade é chamado de completeness threshold VijayKeynote[84]

nothing

Contudo, aproximagoes ao completeness threshold sao suficientes uma vez que encontrar este
ponto concretamente é tao dificil quanto realizar o proprio Model Checking.
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Uma forma de obter esta aproximacao, em termos de verficacao de software, resume-se a
determinar o high-level worst-case execution time (WCET)[VijayKeynote,chp16]

O WCET é o limite ao niimero méximo de iteracoes de ciclo. Existem ferramentas que calculam
o WCET através de anédlise sintatica as estruturas ciclicas. Caso o resultado destas ferramentas nao
seja adequado, é possivel aplicar um processo iterativo onde o limite e constantemente aumentado
chpl6[KCY03, CKLO04].

nothing

nothing

O método de encontrar WCET apenas é aplicadvel a programas que possuem um limite de
run-time, que se verifica em aplicagoes embebidas, onde hd uma maior necessidade de verificacao
do software.

Ferramentas de Verificagcao de Software com BMC

Existem algumas ferramentas de verificagao de software baseadas em Bounded Model Chec-
king. A primeira implementagao data de 2000 onde Currie et al. chpl6[CHR00] implementaram
uma procura simbdlica em profundidade e limitada.

Outra das primeira implementagées do método BMC é apresentado pela ferramenta cmbce
desenvolvida na CMu. Procura simular uma vasta gama de arquitecturas para testar os programas
de software a ser verificados. Providencia suporte para memdrias little e big-Endian bem como
suporte a header files para linux, windows e Mac-Os x. A ferramenta além de implementar técnicas
de desenrolar ciclos, também implementa bit-flattening, ou bit-blasting para decidir férmulas de
bit-vector.

As formulas geradas por esta ferramenta sao traduziveis para muitos dos standards conhecidos,
sendo a tUnica ferramenta que suporta SystemC, SpecV e C++.

A IBM desenvolveu uma versao do Chc para verificar programas concorrentes.

Desenvolvido pela NEC Research, o F-Soft chpl6[ISGGO05] é a tnica ferramenta que desenrola
por completo todo o sistemas de transicao de estados subjacente ao programa. Esta ferramenta
fornece um SAT solver préprio que foi optimizado aos problemas de decisdo gerados pelo método
Bounded Model Checking.

Teém surgido varias versoes destas ferramentas, como a conhecida versao do Cbmc de Ar-
mando et al. que gera um problema de desi¢do para SMt’s em aritmética de inteiros linear. A
aplicacao de constraint solvers nos problemas de decisao gerados por BMC também é estudado
por VijayKeynote[40]

nothing

A ferramenta Saturn também é digna de se notar pela sua escalabilidade VijayKeynote[108].
Foi aplicada ao kernell do LINUX para detectar NULL-pointer dereferences e conve ¢oes de locks
na API, demonstrando assim que a técnica aplicada no Saturn é escaldvel o suficiente para analizar
todo o kernel do sistema operativo linux.

A ferramenta EXE VijayKeynote[109] aplica simulac¢ao simbolica para detectar erros no cédigo
de sistemas de ficheiros, usando um modelo de meméria de baixo nivel

O BMC é uma técnica excepcional para detectar erros de software. Outras técnicas serao mais
apropriadas para provar propriedades sobre software.

3.3 Transformacoes BMC de programas Whileassert

3.3.1 Transformagao 1 - 7i(¢, k)

A transformacgao 77 procura transformar um qualquer comando que contenha ciclos num co-
mando equivalente onde os ciclos sao desenrolados até um limite k. Esta transformagao reduz
o espaco de comandos as ser analisado, procuranto substituir todas as ocorréncias do comando
while( b )do ¢, por uma construcéo equivalente & custa de outros elementos presentes na classe
Command. Um programa sem ciclos, ndo sofre qualquer tipo de alteracao, como é o caso do
programa expresso na Figura 3.1 ( pdg. 48 ) .
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if(z > 3)then{
assert(y > 0)

telse{
r=4
}

Figura 3.1: Instancia de um programa sem ciclos

Tome-se o programa representado na Figura 3.2a ( pdg. 49 ) , existem difersas formas de
implementar esta transform¢ao. Pode-se desenrolar o ciclo mais profundo k vezes (Figura 3.2d
( pdg. 49 ) ), pode-se desenrolar o ciclo menos profundo k vezes (Figura 3.2¢ ( pag. 49 ) ), ou
todas as ocorréncias (Figura 3.2b ( pdg. 49 ) ).

Esta é a transformacao que melhor expressa o problema da explosao dos estados para este tipo
de técnicas.

Definicao 3.3.1. Para quaisquer k € N e ¢ € Command,
A transformacao T € definida recursivamente do sequinte modo:

Ti( skip, k) = skip
Ti(z =€, k) = a:=c¢e
Ti( assert(b), k) = assert(b) (3.1)
Ti(cise k) = Ti(e, k) ;Tile, k) '
T1(if( b)thenc, elsecy, k) = if(b)thenTi(ci, k) elseTi(cy, k)
Ti( while( b)do cy, k) = construtor( k, while( b)do c,, k)
Definicao 3.3.2. Para quaisquer i,k € N e ¢ € Command,
A funcdao construtor é definida recursivamente do sequinte modo:
construtor : N xCommand x N — Command
construtor( 0, while(b)doc,, k) = assert(—b)
construtor( i, while(b)docy, k) = if(b) then
7—1( Cus k ) ;
construtor( i — 1, while( b )do c,, k)
(3.2)

Esta defini¢ao expande todos os ciclos (internos e externos) k + 1 iteragoes.

3.3.2 Transformacgao 2 - 73( ¢)

A transformacao Ty procura transformar um qualquer comando e atribuir-lhe propriedades
Single Assignment na forma Expressoes Conditional Normal Form . Esta transfomacao
atribui novas versoes das mesmas varidveis, pelo que, normaliza o comando com atribuigdes que
sao Unicas.

Definicao 3.3.3. Para qualquer ¢ € Command,
Representa-se c respeita as propriedades Single Assignment com sa( ¢).

Neste projecto optamos pelo Dynamic Single Assignment em vez do Static Single As-
signment. A diferenga reside na forma de unificar as varidveis apos a ocorréncia de um condici-
onal.

O Dynamic Single Assignment unifica as varidveis dentro de cada ramo, gerando uma
sequéncia de atribuicoes para uma noava versao da variavel, de nomenclatura superior a qualquer
um dos ramos do condicional. O Static Single Assignment unifica as varidveis exactamente a
sequir & ocorréncia do condicional.
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if(z > 3)then{
if(y < 5)then{
r=z—1;
y=y+1;
if(y < 5)then{
r=x—1;
y=y+1
if(y < 5)then{
assert(L) // end(y) for k(x) = 2
Yelse{skip} // k(y) =3
telse{skip} // k(y) = 2
Jelse{skip}; // k<y>f: 1
if(z > 3)then{
if(y < 5)then{
r=z—1;
y=y+1
if(y < 5)then{
r=x—1;
y=y+1L
if(y < 5)then{
assert(L) // end(y) for kix) = 2

while(z > 3)do{
while(y < 5)do{

(a) Programa com ciclos aninhados

while(z > 3)do{

}

if(y < 5)then{

r=x—1;

y=y+1

if(y < 5)then{
r=x—1;
y=y+1

if(y < 5)then{
assert(L )// end(y)
telse{skip} // k(y) = 3
telse{skip} // k(y) = 2
Yelse{skip}; // k(y) =1

(c) Expansao dos ciclos mais internos

telse{skip} // k(y) = 3
Jelse{skip} // k(v) = 2
Jelse{skip}; // k(y) = 1
if(x > 3)then{
assert(L )// end(x)
telse{skip} // k(x) = 3
telse{skip} // k(x) =
telse{skip} // k(x) =1

(b) Expanséo de todas as ocorréncias de ciclos

if(x > 3)then{
while(y < 5)do{
r=x—1
y=y+1
};
if(z > 3)then{
while(y < 5)do{
r=x—1
y=y+1
};
if(z > 3)then{
assert(L) // en(( X)
telse{skip} // k(x) = 3
telse{skip} // k(x) =
Yelse{skip} // k(x) =1

(d) Expanséao dos ciclos mais externos
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Assim é adicionado uma seqéncia de comandos adicional entre o if e o consequénte. Esta
sequéncia de condicionais renomeia todas as variaveis alteradas para os valores calculados quer
num ou noutro ramo, dependendo da condigao inicial.

Note-se que é necessario um cuidado quanto ao algoritmo de atribuicao das versoes uma vez
que a versao nao pode ocorrer em ambos os contextos. Apds a execucao dos camos, os contextos
tém de ser distintos.

(if( b )then ¢, else ¢; ) ; comand
1

(if( b )then ¢, else ¢f ) ; sequéncia de normalizacdo; normaliza( comand )

Ambas requerem o conhecimento da evolugao das versoes em cada ramo da computagao. A
garantia é dada porque a variavel inicial em b nunca foi alterada e as invocagoes posteriores sao
sempre a chamadas normalizadas.

Note-se a ocorréncia de condicionais aninhados e a necessidade de manipular as varidveis mais
internas apds o aninhamento.

Definicao 3.3.4. Para quaisquer ¢ € Command\{ while( b )do ¢, },
A transformacdo T € definida pela aplica¢ao da func¢do aux a todas as varidveis do programa.

Definicao 3.3.5. Para quaisquer ¢ € Command\{ while( b )do ¢, },
A funcao aux € definida recursivamente do sequinte modo:

aux( v, skip) = (v, skip)
aux( v, assert(b)) = (v, assert( subs(b, v)))
aur(v, z =¢e) = (v, xz = subs(e, v)) ,sex & [v]
aux(v, x =e) = (v, v = subs(e, v)) ,se x € [v]
auz( vy, ¢; j¢;) = (v, ;CE‘ ) onde( vy, ¢ ) = aux( vy, ¢; )
onde( va, cg- ) = aux( v1, ¢ )

onde

Definicao 3.3.6. Define-se subs( e, v ) como a expressao onde ocorre a substitui¢ao de todas
as ocoréncias das varidveis que sao versoes de v, por v em e.

subs( (e;0es, , Jv) = subs( e, v)dsubs(ea, v)
subs(n,v) = n
subs(z,v) = = ,onde © & [v]
subs(z,v) = v ,onde z € [v]

3.3.3 Transformacao 3 - 73( ¢, V')

A transformacgao 73 procura transformar um comando com propriedades Single Assign-
ment na forma Expressoes Conditional Normal Form . Esta transfomagao normaliza
o comando, eliminando os condicionais representados pelo comando if( b )then ¢, else c;. é entao
criado uma comando féormula légica que acomula a profundidade das atribuicoes e assergoes, e as
escolhas através do seguinte mecanismo:

Definicao 3.3.7. Para quaisquer b € Expressionpooican € ¢ € Command : sa( ¢ ),
A transformacdo T3 € definida recursivamente do sequinte modo:

T3 : Command — Cnf
Ts( skip, V') = if(b ) then skip
Ts( assert(b), b') if( V') then assert(b)
Ts(x = ¢, V) if(b ) thenz = e
E(Ct’cw b") T3(ei, V) 5 T3(es, V)
Ts(if(b)thenc elsecy, V') = Tz(e, YA b);Ts(ep, VA-D)
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if(b = b)then{
wi=w

}else{._

Wi=W

wi=w;

if(d = d)then{
wWi=w

telse{

W. =W
b

b
|5

assert(y > 0)

Figura 3.2: Instancia de um programa sem ciclos
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if (a > 0)then{
if (t > 0)then{
if (i > 0)then{

assert (p = q)
telse{
assert (q = p)
}
telse{
if (j > 0)then{
assert (r = s)
telse{
assert(s =— r)
}
}
telse{
if (f > 0)then{
assert (x = y)
telse{
assert (y = x)
}
}
Figura 3.3: Instancia de um programa com ciclos aninhados
if( (a > 0) and (t > 0) and (i > 0) )then{assert(p = q)}
if( (a > 0) and (t > 0) and not(i > 0) )then{assert(q = p)}
if( (a > 0) and not(t > 0) and (j > 0) )then{assert(r = s)}
if( (a > 0) and not(t > 0) and not(j > 0) )then{assert(s = r)}
if (not(a > 0) and (f > 0) Jthen{assert (x = y)}
if (not(a > 0) and not(f > 0) Jthen{assert (y = x)}

Figura 3.4: Resultado de uma transformagao
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Definicao 3.3.8. Para quaisquer b € Expressionpooican € ¢ € Command : sa( ¢ ),
A transformacdo T3 € definida recursivamente do sequinte modo:

T3 : Command — Cnf
) = if(V) then skip
) if( V') then assert(b)
Ts(zx = e, b ) = (V) thenz = ¢
)
)

Ts(ci;ej, O Ts(ci, V') 5 Ta( ¢y, b )
= Ta(ce, VAN b);Ts(cp, VASD)

3.3.4 Transformagao 4 - T4(c¢)

A transformacao 7; procura transformar um comando na forma Expressoes Conditional
Normal Form , com propriedades Single Assignment, numa representagao légica. Procurando
exprimir que as afirmacoes presentes do programa sao consequéncia das atribuigoes realizadas no
comando.

Defini¢ao 3.3.9. Para quaisquer b € Expression gooiean € ¢ € Command : sa( ¢ ),
A transformagao T3 € definida recursivamente do sequinte modo:

T

Cnf — Expressionpoolean

4
Ti(if( V) thenskip) = (0, 0)
oy / (Ceis Pey ) =Ta(ci)
Ta(if(V ) thenassert(b)) = (0, {b — b}) onde ool
Ti(if(V ) thenz = ¢) = ({V = (z=¢)},0) (Cejy Pey ) =Tales)
H(Ci;cj) = (CCiUCC],'PCiU'PCj)
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Capitulo 4

Correccao e Completude de
transformacoes BMC para
programas SA

4.1 Transformacao 3 - 73

Assume-se que na sequéncia de transformagoes BMC, a transformagao 7; substituiu todas as
ocorréncias do comando while( b )do ¢, e a transformagao Tz adicionou propriedades Single
Assignment ao comando. Queremos provar a correc¢ao de 7s.

Teorema 4.1.1. Para qualquer ¢ € Command ¢ b’ € ExpressionBooican
safe( ¢ ) sse safe( Tz( ¢, V') ) (4.1)
Demonstragdo. Queremos mostrar que para qualquer ¢ € Command e ' € Expression gooiean
safe( ¢ ) sse safe( Tz( ¢, b)) (4.2)
Pelo lema 2.3.4 ( pdg. 34 ) , basta mostrar que
c~ Ts(e, b)) (4.3)

Pelo lema 4.1.3 ( pdg. 58 ) . O

95
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Teorema 4.1.2. Para qualquer ¢ € Command e b’ € Expressiongooican

Vi) € Expressionpooiean, safe( s, ¢ ) = safe( Tz( s, b’ ), ¢) (4.4)
Demonstra¢ao. Por inducao estrutural no comando c.
Caso ¢ = skip,

Queremos mostrar que

Vi) € Expressiongooiean, safe( skip, s ) = safe( T3( skip, b’ ), s)

Pela definicao da transformacao, queremos mostrar que safe( if( ¥’ ) then skip, s ).
Caso s £ U': pela defini¢ao da relagdo ~~, ( skip, s ) ~ s.
Caso s = U': pela defini¢ao da relagdo ~-, ( skip, s ) ~ s.

Caso ¢ = assert( b ),
Para qualquer b € Expressionpooiean,

Queremos mostrar que

Vi) € Expressionpeolean, safe( assert(b), s ) = safe( Tz( assert(b), V'), s)

Pela definigao da transformacao, queremos mostrar que safe( if( ¥’ ) then assert(bd ), s).

Caso s £ ': pela definicao da relagao ~», ( skip, s ) ~ s.

Caso s = V': pela defini¢io da relagdo ~», (assert(b), s )~ s
Como, por suposigio, safe( assert(b), s ), (assert(d), s)~ s.

Casoc=1x = e,
Para quaisquer & € Vipteger € € € ETPressionntegers

Queremos mostrar que

Vi) € Expressionpooiecan, safe( z = e, s ) = safe( Ta(x = e, V'), s)

Pela definigao da transformacao, queremos mostrar que safe( if( b’ ) thenz = e, s).
Caso s £ ': pela definicao da relagao ~», ( skip, s ) ~ s.

Caso s = U': pela definigao da relagio ~, (z = e, s )~ s ( i >
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Caso c = ¢; ; ¢j,
Para quaisquer ¢;, ¢; € Command,
Por hipotese de indugao temos,

HI;: Y € Expressiongosican, safe( ¢, s) = safe( Ts(c;, V'), s)

HI;: Y € Expressionpoolean, safe( ¢;, s) = safe( Ts(¢j, V'), s)

Queremos mostrar que
Vi) € Expressionpeotean, safe( ¢; ¢, s) = safe( Ts(¢i 3¢5, b ), s)

Pela definicao da transformagao, queremos mostrar que safe( Ts( ¢;, b ) 5 Ts( ¢, V'), s).
Pela definicao da relacio ~», 3s. € 3, (Ta( ¢, V'), )~ se A(T3(¢cj, '), se )~ s
Pelas hipéteses.

Caso ¢ = if( b )then ¢; else ¢y,
Para quaisquer b € Expressionpooican, ¢, ¢ € Command,
Por hipétese de indugao temos,

HI;: Yy € Expressionpooieans safe( ¢, s ) = safe( Tz( ¢, V'), s)

HIp: Y € Expressionpeolean, safe( ¢y, s) = safe( Ts(cp, b ), s)

Queremos mostrar que
Vi) € Expressionpeolean, safe( if( b )then ¢, else ¢y, s ) = safe( T3(if( b )then c; elsecy, b’ ), s)

Pela definigao da transformagao, queremos mostrar que
safe( Ts( ey, VAN b)) 5 Ta( e, VAL, s).

ie.,

(Ts(ee, ¥ AN b)) 3 Ts(cp, VAD), s) o erro

Pela SO, temos de mostrar que, 3 s” € X, (Tz( ¢, VA b), s)~> " A(Ts(ct, Y A= b), s )~ s es #erro
Independentemente da avaliagdo de s |=b" e s = b, sabemos que s = b # s =V, ie, [V ]s =]V ]s

Caso s = V': Pelo lema X, safe( T3( ¢, ¥ A b), s) e safe( Tz(cp, ¥ A=b), s)
e por consequente safe( Tz( i, ' A b) 5 Ts(cp, VA2 D), s).

Caso ¢ = while( b )do ¢,
Para quaisquer b € Expressionpooican, ¢w € Command,

Por hipétese de indugao temos,
HI,: Y € Expressionpociean, safe( cw, s) = safe( Ts( ¢y, V'), s)

Queremos mostrar que

Vi) € Expressionpooiean, safe( while( b )do ¢y, s ) = safe( T3( while( b )do ¢y, b ), s)
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Lema 4.1.3. Para qualquer ¢ € Command e b’ € Expressionpooican
c~ Tz(e, ) (4.5)

Demonstragao.

Queremos mostrar que para qualquer ¢ € Command, ' € £xpressionpeoican € 5,8 € X
c~ T3(e, V), ie, (¢, s)ws < (Ts(e, V), s)~ s

Por indugao estrutural na classe Command

caso skip:
Queremos mostrar que ( skip, s ) ~ ¢ < ( T3(skip, V' ), s ) ~ ¢
Pela Definigdo 3.3.8 ( pdg. 53 ) , basta mostrar: ( skip, s)~ s’ < (if( V') then skip, s)~ s

/

Caso s £ U': basta mostrar: ( skip, s ) ~ s’ < (skip, s )~ ¢

Caso s = U': basta mostrar: ( skip, s )~ s’ < (skip, s )~ s
Ambos, pela definicdo da relacdo de transicao.
caso assert( b ):
Queremos mostrar que (assert(b), s )~ s’ < (Tz(assert(b), b ), s)~ s
Pela Definicao 3.3.8 ( pdg. 53 ) , basta mostrar: (assert(b), s)~ s’ < (if( ') then assert(d), s)~> ¢

/

Caso s |= U': basta mostrar: (assert(b), s)~ s’ < (assert(b), s)~ s

pela definicao da relagao de transicao.

Caso s [£ U': basta mostrar: (assert(b), s)~ s < (skip, s)~ s
Caso s =b: (assert(b), s)~ s< (skip, s )~ s
Caso s [~ b: (assert(b), s)~ erro< (skip, s )~ s

/

caso z = e:
Queremos mostrar que (z = e, s )~ s & (T3(x = e b ), s)~ ¢
Pela Defini¢do 3.3.8 ( pdg. 53 ) , basta mostrar: (z = e, s )~ s < (if(b' ) thenz = e, s)~ s
Caso s = U': basta mostrar: (z = ¢, s)~s & (z =¢, 5)~ 5
pela definicao da relagao de transigao.
Caso s [£ ': basta mostrar: (z = e, s )~ s’ < (skip, s )~ ¢
caso ¢; ; ¢j:

Queremos mostrar que (¢; 3¢5, §)~ s & (Ta( ¢3¢, 0 ), s)~ s
Pela Definicao 3.3.8 ( pdg. 53 ) , basta mostrar: (¢; 3¢5, s)~ 8 < (¢3¢, 8)~s
Por Definicao 2.4.2 ( pag. 37 ) .

/

caso if( b )then ¢, else cy:
Suponhamos que
HIL: (¢, 8) 8 < (Ta(e, b)), s)~ s
HIs: (cp, s)~s < (Ts(ep, b ), s)~s
Queremos mostrar que
(if(b)thenc, elsecy, s )~ s" < (T3(if( b )then ¢, elsecy, V'), s) ~ &
Pela Definicdo 3.3.8 ( pdg. 53 ) , basta mostrar:
(z=e€ 8)ws o (Ts(e,, YV ANb)sTs(cp, ¥ AD), s)~ s

Pela Regra de inferéncia 4.10 ( pdg. 72 ) , sabemos que existe s” tal que,
(Ts(c, ¥ AN b)), s)~s"e(Ts(ecr, VA=D), s )~ s
Note-se que sV A b#£sEVA-D
Caso sEVANbD=T: sEVA-b=Les =4
Pela HI;.
Caso sEUVAb=1:s=s"esEVA-D=T.
Pela HIy.
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4.2 Transformacao 4 - 7,

Nesta secgao provaremos a correcgao e a completude da transformagao 7;. Mais concretamente,
provaremos que um comando Cn f é safe se e sé se a formula que lhe é associada pela transformacao
T4 é uma férmula valida.

4.2.1 Teorema da Correcgao

Para tornarmos a exposi¢ao mais concisa, definem-se as seguintes convencoes desta notagao.

Convengao 4.2.1. Dado um comando ¢ € Cnf, C. e P. denotam respectivamente a 1% e a 2°
componentes de Ty( ¢) (o resultado de aplicar a transformagio Ta(¢) a c).

Convengao 4.2.2. Seja & um conjunto, convencionamos que A\ S denota a conjungao légica de
todos os elementos do conjunto S, assumindo em particular, que N0 = T.
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Note-se no seguinte lema, que em particular ( ¢, s) + erro.

Lema 4.2.3. Lema 4, Cor.Proplll vEval

Vs € X, VeeCnf, safe(c, s ) = (¢, s)~ Evals(c, s)

Demonstra¢ao. Por inducao estrutural em Cn f

i) Caso ¢ = if( V' ) then skip.

Por um lado, pela defini¢do da fungao Eval., ;, Eval.,;(if( ' ) then skip, s ) =s.
Por outro, pela semantica operacional,

Caso s =0': (if( V') then skip, s ) ~» s pois ( skip, s ) ~ s.

Caso s £ V': (if( ') then skip, s ) ~» s pois ( skip, s ) ~ s.

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(d ).
Por um lado, pela defini¢do da fungéo Eval.,;, Eval,;( if( ' ) then assert(b), s ) =s.
Por outro, pela seméantica operacional,
Caso s EV:
(if( V') then assert( b ), s )~ s pois (assert(b), s )~ s e também pela hipGtese
safe( assert(b), s ), i.e., (assert(b), s) +/» erro.
Caso s £ U:
(if( V) then assert( b ), s) ~ s pois ( skip, s )~ s.

iii) Caso ¢ = if( V' ) thenz = e.
Por um lado, pela semantica operacional,

Caso s = V":

Temos (if( 0’ ) then x = e, s)ws< i ) pois (z == e, )~ s :ve )

Pelo outro, neste caso a definicdo de Eval., s revela que Eval.,;(if( 0’ ) thenz = e, s) =
o ®

e
Caso s = U':

Temos (if( b’ ) thenz = e, s)~> s pois (skip, s) ~ s.

Pelo outro, neste caso a definicao de Eval,, s revela que Eval.,;(if( 0’ ) thenz = e, s) =s.

iv) Caso c=¢; ; ¢;.
Por hipétese de indugao temos,

HI; : Vs € X, Ve; € Cnf, safe( ¢c;, s) = (¢, s)~ Evale, (¢, s)
HI; :Vse€ X, Ve; € Cnf, safe( cj, s) = (c¢j, s)~ Evale,s(¢j, s)
Queremos mostrar que

Vs € X, Ve e Cnf, safe(c, s)= (¢, s)~ Eval.,s(c, s)
Pela definicao da funcao Evale, ¢, Evalen¢( ¢ 5¢j, s) = Evale,s( ¢;, Evale,f( ¢, s)).

O |Lema 4.2.15 ( pdg. 71) ‘aﬁrma:

(ciy s) o~ erro
Vs e X, Ve, c; € Command, safe( ¢; 3¢y, s) <
Vs"eX, (¢,s)~s" = (¢ )+ erro
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Por HI; epelo‘ Lema 4.2.15 ( pdg. 71) ‘temos (¢i, s)~Evale, (¢, s)esafe( cj, Evale, (¢, s)).

Tomando s” = Evale,f( ¢;, s ), por HI; temos ( ¢j, Evale,f( ¢;, s) )~ Evale,r(¢j, Evale,s( ¢, s) ).
Como pretendiamos mostrar.
O

Note-se que o seguinte lema é um caso particular do Lema 4.2.3 ( pag. 60 ) , tomando s’ =
Eval.,¢( ¢, s ). Neste caso sabemos mais, sabemos que o s’ resultante é sempre Eval.,¢( ¢, s) e
sabemos que s’ # erro.

Lema 4.2.4. Lema 4, Cor.ProplIl vS

/

Vs € X, VeeCnf, safe(c, s) =35 €3, (¢, s)~s

Demonstrac¢do. Por indugao estrutural em Cn f

i) Caso ¢ = if( ¥’ ) then skip.

Tome-se s’ = s

Pela Notagao 4 ( pdg. 72) ,

Caso s = b": Pelas unicas regras de inferéncia aplicdveis 4.11 ( pdg. 72 ) e 4.7 ( pag. 72 ),
(skip, s )~ s.

Caso s [~ b': Pelas tnicas regras de inferéncia aplicdveis 4.12 ( padg. 72 ) e 4.7 ( pag. 72 ),
(skip, s )~ s.

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(d ).
Tome-se s’ = s pois
Pela Notagdo 4 ( pag. 72 ),
Caso s = U': Pela regra de inferéncia 4.11 ( pdg. 72 ), (assert(b), s) ~ s,
Caso s = b: como safe( if( b’ ) then assert(b), s ), pelo ’ Lema 4.2.13 ( pag. 71) ‘,

segue que (assert(b), s)~ s . =s..5 # erro.

Caso s [~ b: Pela suposigao sabemos que este caso nao ocorre pois ( if( ¥’ ) then assert( b ), s) /%
erro.

/

Caso s [£ U': Pela regra de inferéncia 4.12 ( pdg. 72 ), ( skip, s )~ ¢/,
Pela Regra de inferéncia 4.7 ( pdg. 72 ), s = s .. s # erro.

s , ses Y

Pela Notagao 4 ( pag. 72 ),
Caso s = U': Pela regra de inferéncia 4.11 (pdg. 72 ), (x = e, s)~ ¢,

Pela tnica regra de inferéncia aplicdvel 4.9 (pag. 72 ), (x = e, )~ s ( sc )

Note-se s < xe ) = erro.

Caso s £ V': Pela regra de inferéncia 4.12 ( pdg. 72 ), ( skip, s) ~ ¢/,
Pela tinica regra de inferéncia aplicavel 4.7 ( pdg. 72 ), s = s .. s # erro.
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iv) Caso c=¢; ; ¢j.
Por hipétese de indugao temos,

HI; :Vs € X, Ve; € Cnf, safe(c;, s)=3s' €%, (¢, 8)~ 8
HI; Vs e X, Ve; € Cnf, safe(cj, s)=3s' €3, (¢j, s)~ s
Queremos mostrar que

Vs €%, Ve e Cnf, safe(c, s) =35 €%, (¢, 8) ~ s

Suponhamos que safe( ¢; 5 ¢;, s ), pelo|Lema 4.2.15 ( padg. 71 temos:
J
(ci, 8) 9 erro

1)Vs € X, Ve, ¢; € Command, safe( ¢; ¢, s) <
Vs"eX, (¢, s)~s" = (¢, ") ero

Por HI; e pelo‘Lema 4.2.15 ( pdg. 71) ‘temos (¢, )~ s" e safe( ¢cj, s").

Por HI; temos (¢j, s )~ s e safe( ¢; ;5 ¢j, s).
Como pretendiamos mostrar.
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Lema 4.2.5. Lema 5
Vs € X, Vs’ € Zepo, Ve €Cnf, (sENC. )N (¢, s) s N(s #erro)=s=75
Demonstracao. Por indugao estrutural em Cn f

i) Caso ¢ = if( b’ ) then skip.
Caso i) do‘Lema 4.2.4 ( pag. 61 ) ‘

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(b ).
Caso ii) do ‘ Lema 4.2.4 ( pag. 61 ) ‘

iii) Caso ¢ = if( V' ) thenz = e.
Por Definicao 4.2.19 (pag. 72 ), AC. =0 — (z=¢e).

Assim, s E b — (z =e), ou seja,

(sEV)=[zls=T[els (4.6)

Caso s £ V': s’ =s.
Recorde-se que ¢ = if( V' )then z := e else skip,
e pela semantica operacional temos de ter ( skip, s ) ~ s.

Caso s | V”: s’:s(x )

e
Pela seméntica operacional temos que ter, (z = e, s )~ s’ logo s = s ( [[":]] ),
S

mas por (4.6), s(z ) = [ e]s e portanto s’ = s.
iv) Caso ¢ = ¢; ; ¢;. Suponhamos que
HI; :Vs € X, Vs € Xerpo, Ve, €Cnf, (sENC,, YA (ciy $) = N(s #erro)=s=¢
HI;:Vs € X, Vs € Xepo, Ve €Cnf, (s|ENCe, )A(cj, s)~ s N(s' #erro)=>s=5
Queremos mostrar que
Vs € X, Vs € X, Ve €Cnf, (sENC.)A(c, 8) s AN(s #erro)=s=5

1) Por Definicao 4.2.19 ( pag. 72 ) , ACes¢; = A( Ce, UC; ), logo, de s |= C., temos

(5 Co ) A (s =Co ).

2)De (cizc¢j, s)~ s AN(s #erro)entdoIs" €L : (¢, s)~ " AN(¢j, s )~ 5.
3) Pela HI;, de s = ACe, € (¢i, 8) ~ 5", segue s = s

4) Como s = s" e s = AC;, 8" = NCq;

5) Pela HI;, de s” |= AC., e (¢j, s )~ s, segue s = s

6) De s=s"es" =45, segue s = ¢
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Deverd ser consequéncia do Lema 4.2.5 ( pdg. 63 ) e do Lema do determinismo 7?7 ( pég.
7?7)

Lema 4.2.6. Lema 5 eval

Vs € X, Vs’ € Sepro, Veelnf, (sENC)A (¢, s)~ s N(s #erro) = s= Evalys(c, s)

Demonstracao. Por indugao estrutural em Cn f

i) Caso ¢ = if( b’ ) then skip.

Como Eval.,f( if( ¥ ) then skip, s ) = s, basta mostrar que s’ = s.

Caso i) do‘Lema 4.2.4 ( pag. 61) ‘

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(b ).

Como Eval.,f( if( b’ ) then assert(b ), s ) = s, basta mostrar que s’ = s.
Caso ii) do ‘ Lema 4.2.4 ( pag. 61 ) ‘

iii) Caso ¢ = if( V' ) thenz = e.

SesEV:

Por um lado, Eval.,;(if(d’ ) thenz = ¢, s)=s xe
Pelo outro, pela regra de inferéncia 4.11 (pag. 72 ), (x == e, s ) ~ &',
Pela tnica regra de inferéncia aplicivel 4.9 (pdg. 72 ), (x = e, s )~ s

Logo (if(b') thenz = e, s )~ Eval.,;(if(?' ) thenz = e, s)sesk=V.

Se s £
Por um lado, Eval.,;(if( b’ ) thenz = ¢, s)=s.
Pelo outro, pela regra de inferéncia 4.12 ( pag. 72 ), ( skip, s) ~ s.
Logo (if(V' ) thenz = e, s )~ Eval.,f(if(V ) thenz = e, s )ses .

iv) Caso ¢ =¢; ; ¢j.
Por hipdtese de indugao temos,

HI; :Vs € ¥, Vs' € Eeppo, Ve; €Cnf, (sENCe, )A(¢iy s)~ "N (s #erro) = s=Evale¢(ci, s)
HI;:Vs €%, Vs € X, Vej €Cnf, (s EANC; )N (cj, 5)~ 8" AN(s" #erro) = s=Eval,s(cj, s)
Queremos mostrar que

Vs € X, Vs € Sepro, Ve€CnS, (sENC)A (¢, s)~ s AN(s' #erro)=s=Eval,s(c, s)

Por um lado, Evalc,¢(¢; 5¢;, s) =Evale,¢( ¢, Evale,f( ¢, s) ).
Pelo outro, como safe( ¢; 5 ¢; ),

pelo ‘ Lema 4.2.15 ( pag. 71 ) ‘, entao:
1) (¢, s)  erro, ie., safe( ¢;, s)
VS e, (¢, s)ws =(c, s ) erro, ie., safe( c;, s)
e pelo ’ Lema ?7 ( pag. 77) ‘, entao:
3)3s" e€X: (¢, s)~s"AN(¢j, §")~ ¢
Por HI;, s=Eval.,;( ¢, s)
Por 3) (¢, s )~ s".
Por HI;, s" = Eval.,¢(¢j, s”).
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Falta mostrar que s” = s.

Pelo lema anterior (Lema 4.2.5 ( pdg. 63 ) ) e HI;[?]

65
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Teorema 4.2.7. Terorema I
Ve e Cnf, Vs € X, safe(¢, s) = s |:/\CC%/\PC
Demonstracao. Por indugao estrutural nos comandos ¢ € Cn f

i) Caso ¢ = if( b’ ) then skip.
Por definigao, C. = 0 e P, = 0.
Assim, temos que garantir s = T — T e tal é verdade por T — T ser tautologia.

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(b ).
Por defini¢do, C. =0 eP. ={b — b}
Assim, temos que mostrar s = b — b.

Caso s = V":
Como, por hipétese, safe( if( b’ ) then assert(d ), s) temos que ter s |= b.
De outro modo terfamos ( if( ¥’ ) then assert( b ), s )~ erro, pois (assert(b), s) ~
erro se s £ b, e contrariando a suposicao safe( if( b’ ) then assert(d ), s ).
Caso s £ U:
De imediato temos s = b — b.

iii) Caso ¢ = if( b’ ) thenz = e.
Por defini¢do, C. ={V — (x=¢) } e P. = () e portanto,
temos que mostrar s = (V' = (z=¢))—=T.
Ora, isto é verdade porque o consequénte da implicacao é uma tautologia.

iv) Caso c=¢; ; ¢;.

Por definicao, AC. = ACc, UACc, € APe= APe, UAP,

Como hipéteses de indugao temos,
HI;:V s € cs, safe( ¢y s)=sE NCe, = A Pe,
HI;:V s€ cs, safe(cj, s)=skE NC;; = AP,
Queremos mostrar que,

Vse cs, safe( ¢cj, s)=s |:/\CC_7» — /\ch

Seja s € X tal que safe( ¢; 5 ¢, 5 ).

Suponhamos que s = A( Ce, UC,, ). Temos que mostar que s |= A( P, UP, ).

Como safe( ¢; 5 ¢; ), pelo ‘ Lema 4.2.15 ( pag. 71 ) ‘, entao:
1) safe( ¢i, s)
2)Vs ex, safe(cj, s')
a) Ora, por safe( ¢;, s ),
e por HI;, sabemos que s = AC., = A Pe,.
Como tal, dado que s = ACq,, s E APg,.

b) Falta mostrar s = AP, .
Uma vez que safe( ¢;, s ), pelo ‘ Lema 4.2.3 ( pag. 60 ) ‘, (¢, s)~Evalens(c, s)
Por 2) safe( ¢j, Evalenf( ¢, s))
E por HIj, Evale,s(ci, s) = ANCe; = AP,
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Uma vez que s = ACe, € (¢, s )~ Evale,r(¢;, s) com Evale,s(¢;, s) # erro,

pelo ‘ Lema 4.2.5 ( pag. 63 ) ‘, s=Evale,¢( ¢, s).

Logo, como s |= ACc,, Evalc,f( ¢, s ) F AC;.

Portanto, Evale,f( ¢;, s ) = AP, e sendo Evale,f( ci, s) =s, s = AP.;, como pretendido.
O
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Teorema 4.2.8. Correcgao/Completude de Ty
Ve e Cnf, safe( ¢ ) =F /\CC — /\77C

Demonstragao. Suponhamos que safe( ¢ ), i.e., suponhamos que V s € X : safe( ¢, s ).
Queremos mostrar que = AC. = AP, ie,VseX: sE=AC. = AP..

Seja s € ¥. Pela suposigao, sabemos safe( ¢, s ).
Logo, pelo | Teorema 4.2.7 ( pdg. 66 ) ‘, segue s = A\ C. = A Pe, como pretendido. O
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Avaliacao de elementos da classe Command

Definigao 4.2.9. A func¢ao parcial Eval. : Command — Y. — ¥ ¢é definida recursivamente por:

Eval.( skip, s) = s
FEval.( assert(b), s) = s
Eval.(xz = e, s8) = s(i)
Eval.(c; ;cj, s) = Eval(cj, Eval.(c;, s))

Eval.(¢;, s) ,sED
Eval.( ¢f(b)thenc; elsecy, s) =
Eval.(cp, s) ,skb

s ,SHED

Eval.( while( b)do ¢y, Eval.(cy,, s)) ,sED

Eval.( while(b)docy,, s) =

onde ( while( b)do ¢y, s) | ndo origina computagao infinita.

O comando skip, semanticamente nao realiza qualquer alteragao ao estado. A sua avaliagao
deve resultar no estado inicial.

O comando assert( b ) , procurando penas afirmar propriedades sobre o estado, semanticamente
nao realiza qualquer alteracdo ao estado. A sua avaliacdo deve resultar no estado inicial.

O comando z = e, atribui o valor de uma expressao inteira a uma variavel. A sua avaliagao
deve resultar no estado inicial, onde o valor da varidvel x contém o valor [ e ]s. Isto é melhor

expresso pela fungao s

O comando ¢; ; c¢j, resulta na avaliagao consecutiva de comandos. surge naturalmente que o
comando ¢; deve ser avaliado com o estado resultante da avaliagao de ¢; ao estado inicial s.

O comando if( b )then ¢, else ¢; ¢ um condicional, logo deve exprimir a avaliacao do comando
¢t a s caso s = b, ou exclusivamente, a avaliacdo do comando ¢y a s caso s & b,

Caso a computacdo termine, o comando while( b )do ¢, exprime um ciclo que deve ter o
mesmo comportamento que o comando skip quando s £ b e quando s = b, o corpo do ciclo deve
ser avaliado com o estado prévio s e s6 depois se deve racicionar sobre a avaliagao da proxima
iteragao do comando while( b )do ¢,, sobre Eval.( ¢, s).

Avaliacao de elementos da classe Cnf

Definigao 4.2.10. A func¢do Evaleny : Cnf — ¥ — X € definida recursivamente por:

Eval.,.;(if( V) then skip, s) = s
Eval.,;(if( V) then assert(b), s) = s
s( . > sEVY
Eval.,;(if(V ) thenxz = e, s) =
s sHEY
Eval.,;( ¢ ;¢5, s) = Evalys(c;, Evalep,s(c;, s))
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Equivaléncia entre definigoes

Lema 4.2.11. Para quaisquer c € Cnf e s € X,
Eval., (¢, s)= Eval.(c, s)

Demonstragao.
i) ¢ =if( b ) then skip
Caso s =0
Por um lado Eval.,;( if( ¥’ ) then skip, s ) =s
e por outro Eval.(if( &’ ) then skip, s ) = Eval.(skip, s)=s
Caso s £ V'
Por um lado Eval.,f( if( 1’ ) then skip, s ) =s
e por outroEval.(if( ¥' ) then skip, s ) = Eval.( skip, s ) =5

ii) c =if( b’ ) then assert(b)
Caso s E V'
Por um lado Eval.,;( if( 1’ ) then assert(b ), s ) =s
e por outroEval.(if( ¥' ) then assert(b), s ) = Eval.(assert(b), s)=s
Caso s £ U
Por um lado Eval.,;( if( ¥’ ) then assert(b), s)=s
e por outro Eval.(if( &’ ) then assert(b ), s) = Eval.(skip, s) =s

iii) c=if( b ) thenz = e
Caso s =V

Por um lado Eval.,(if(0’ ) thenz = e, s)=s ( y >,

e por outro Eval.(if( ¥’ ) thenz = e, s)=Eval.(z = ¢ s)—s< v )

Caso s £ U
Por um lado Eval.,,;(if( ' ) thenz = e, s) =35,
e por outro Eval.(if( &’ ) then skip, s ) = Eval.(skip, s ) =s

iv)e=c¢ijsc
Por um lado Evalc,f( ¢; 5 ¢j, s ) = Evalenf( ¢j, Evale,s( ¢, s) ),
e por outro Eval.(¢; ;¢;, s) =Eval.(¢;, Eval.(¢;, s)).
Por HI; temos que para qualquer s, Eval.,( ¢;, s ) =Eval.(¢;, s).
Por HI; temos que para qualquer s, Eval.,f( ¢;, s) = Eval.(¢j, s).
Segue das hipdteses.
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4.2.2 Lemas auxiliares

Lema 4.2.12.
Vs eX, W € Expressionpooiean, safe( if( b') then skip, s)

Demonstragao.

Queremos mostrar que para qualquer s € X, (if( ') then skip, s ) % erro.

Pela seméntica operacional, quer s = b ou s £ b, if( V') then skip ~ skip.

Como s € X temos s # erro, e por ( skip, s ) ~» s, obtemos o que pretendiamos mostrar.

Lema 4.2.13.
s =0
\Y

sEVAD

V seX, VW, be Expressionpooiean, safe( if( V') then assert(b), s ) <

Demonstragao.
a) Pela Definicdo 4.2.17 ( pdg. 72 ) ,
de safe( if( b’ ) then assert(b), s) temosV s € X : (if( b ) then assert(b), s )+ erro
b) Pelas regras de inferéncia 4.8 ( pdg. 72 ) e 4.7 (pag. 72 ), de (if( V') then assert(b), s ) + erro segue

s J=b
\%
sEVAD

VseX:

Lema 4.2.14.
VseX, VW e Expressiongooican, ¥ T € Vintegers V € € Expressionrpteger, safe( if( V') thenz = e, s)

Demonstragao.

Queremos mostrar que para qualquer s € X, (if( V') then z = e, s) +~ erro.

if( v ) then x = e abrevia if( b’ )then x = e else skip.

Dadose€ X, (if(0' ) thenz = ¢, s)~ s = (z = ¢, s)~ s ou (skip, s)~ ¢
E atendendo as regras que definem ~, s’ é necessariamente diferente do estado erro.

Lema 4.2.15.
(¢, s) o~ erro

VseX, Ve,c; € Command, safe( ¢; ;¢j, s) &
Vs"ex, (¢, s)~s" = (¢, s") s erro

Demonstragao.
a) Pela Definicao 4.2.17 ( pdg. 72 ), de safe( ¢; 5¢;, s) temos Vs e X : (¢3¢, s) o erro
b) Pela Regra de inferéncia 4.10 ( pag. 72 ), de (¢ 5¢;, s) o erro segue

(ci, 8) 9 erro

Vsel: A
VseX: (¢,s)ws =(c,s ) erro

Definicao 4.2.16. AD =gcp T
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Definicao 4.2.17.
safe( ¢, s) ©qes (¢, s) o~ erro

Definicao 4.2.18.
safe(c) ©gef Vs € X : safe(c, s)

Definicao 4.2.19. Para quaisquer b € Expressionpooican € ¢ € Command : sa( ¢ ),
A transformacao T3 € definida recursivamente do sequinte modo:

Ti : Cnf — Expressionpooican
Ta( if( V) thenskip) = (0, 0)
Ta(2f( b%) then assert(b)) = (0, {V — b}) onde (g’ P7))_73(72
Ta(if(V ) thenz = e) = ({V = (z=e)}, D) (Cej, Pe; ) =Tale;)
7:1(61’01) = (Cc, Uccja Pci U'PC],)

Notagao 4. Para quaisquer b € Expressionpeolean € ¢ € Command,
Denota-se if( b) then c como a abreviagio if( b )then c else skip

(skip, s)~ s SKIP (4.7)
k. ASSERT
(assert(b), s)~s (4.8)
ASSIGN

x

(x:—e,s)ws(8|:6> (4.9)
(¢, s)~s" s"#erro (cj, s )5 COMPOSITION

(ciicps)—=s T (4.10)

sEb (e, s)~s
(if( b )then c; else cj, 5) w5 F - True (4.11)

sEL (c¢fs)~s -
if( b)thenc; else ct, s ) ~ s IF - False 4.12
f

Lema 4.2.20. [Sugestao]
Para quaisquer ¢ € Cnf,

(cisej, s)~sNsFero=3s"€X: (¢, s)~s"N(¢j, s")~ 4§
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4.2.3 Teorema da Completude
Teorema 4.2.21. (Teorema Completude)

Ve e Cnf, = \Ce— [\ P = safe( ¢)

Demonstra¢do. Mostraremos o contra-reciproco da implicagao.
Suponhamos que —safe( c),ie,IseX, (¢ s)~ erro.

Logo, pela 4.2.25 ( pag. 77 ) , temos
(e, Evale,r(c, s) )~ erro

Pela | Proposicao 11| 4.2.22 ( pag. 74 ) , temos
Eval.,f(c, s) = /\Cc

Logo de (4.13) e (4.14), pela | Proposigao 3| 4.2.24 ( pag. 76 ) ,

Eval.,.r( ¢, s) = AP

De (4.14) e (4.15) segue que = A C. — A\ P, como pretendido.

73

(4.13)

(4.14)

(4.15)
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Proposigao 4.2.22. Proposicao 1 i

VeeCnf, Vs € &, Evalenf(c, s) = /\CC

Demonstracdo. Por inducao estrutural em ¢ € Cnf.

i) Caso ¢ = if( b’ ) then skip.
Pela Definigdo 4.2.19 ( pdg. 72 ) de Ty, C. = 0.
Assim, pela Definicao 4.2.16 ( pdg. 71 ), AC. = T, pelo que, trivialmente, temos = A Ce.

ii) Caso ¢ = if( b' ) then assert(b ).
Pela Definicao 4.2.19 ( pdg. 72 ) de Ty, C. = 0, e tal como no caso anterior,
A C. =T, e consequentemente, = A Ce.

iii) Caso ¢ = if( V' ) thenz = e.
Pela Definicdo 4.2.19 (pdg. 72 ) de Ty, Cc={V = (z=¢) }.

Caso s =V: Eval,r(c, s)=s [[:]] , € como tal

s([[Zj]]s)#(m=e)sse[[e]]s=[[e]]s< ) ) (4.16)

[[eﬂs

Comoz ¢ e, [e] . =[els
( [e] )
Caso s £V
sEV - (xz=c¢€)independente de s|=(z=e)ousltE(z=c¢e).
(O antecedente da implicagao é falso).

Como Eval,f( ¢, s) = s,
também Evale,f(c, s) Y e Eval,,r(c, s) =0 = (z=¢).

iv) Caso c=¢; ; ¢;.
Por hipétese de indugao temos,

HI,: VseX, Eval,,s(c¢;, s) = ACe,
HIj: VseX, Evalg,f(cj, s) = AC,

Por definicdo, Evalenf( ¢ 3¢5, s) = Evalenf( ¢j, Evale,s(ci, s) ).
Queremos entao mostrar que Evale,r( ¢;, Evalenf( ¢, s) ) F ACe, ACe;-

i) Pela HI;, temos Eval.,f( c;, Evalens(ci, s)) E ACe;-
ii)Falta provar que Evalg,¢( ¢j, Evalens( ¢, s)) = AC.,

Dado que assign(¢; )NFV( AC., ) =0.

EntdaoVx € FV( AC., ), Evale,r( ¢, s)(z)=Eval,, (c;, Eval,,r(c;, s))(x). Logo,[por
lema j4 visto] Evale,f( ¢j, Evale,r( ¢, s)) = AC., sse Eval.,r( ¢, s) = AC.,.

Logo, como Eval.,¢( ¢;, s ) = AC.,, também Eval.,f( ¢;, Evale,¢( ¢, s)) E ACe,.
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Proposigao 4.2.23. Proposicao 1 ii

Vee Cnf, Vs € &, V& € Vipteger, Bvale,s(c, s)(x) #s(x )=z € assign(c)

Demonstracdo. Por inducao estrutural em ¢ € Cnf.

i) Caso ¢ = if( b’ ) then skip.
Como Eval.,¢( ¢, s ) = s, o antecedente da implicacao que pretendemos provar se torna falso,
e como consequéncia a propriedade é uma verdade vacuosa.

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(b ).
Como Eval.,f( ¢, s) = s, e tal como no caso anterior,
a propriedade torna-se uma verdade vacuosa.

iii) Caso ¢ = if( V' ) thenz = e.
Por definigdo, assign( ¢ ) = assign(« = e )Uassign(skip ) ={z }.

iv) Caso c=¢; ; ¢;.
Por hipoétese de indugao temos,

HI;: VseX, V€ Vitegers Bvalens(ci, s)(x)#s(z)=x€assign(c; )
Hlj : Vse Z, Vze VIntegera Evalcnf( Cj, S )( € ) 7& 8( T ) =€ assign( Cj )

Queremos mostrar que,
Eval.,¢( ¢j, Evale,f( ¢, s))(z)# s(x)= x € assign(c¢; ) Uassign(c; )
Caso Eval.nf( ¢, s)(x)# s(xz). Pela HI, temos x € assign( ¢; ) logo « € assign( ¢; 5 ¢; ).
Caso Evalnf( ¢, s)(z)=s(z).
Sabemos que Eval., ;( ¢;, Evale,r( ¢, s))(x)# s(x), pela hipdtese inicial.

Tome-se Evale,¢( ¢;, s ), por HI;
Se Evale,f( ¢j, Evalenf( ¢, s))(z) # Evalenf( ¢, s)(z), entdo x € assign(¢; )
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Proposigao 4.2.24. Proposi¢ao 3

VeeCnf, Vs €3, (¢, s)werro/\(sh/\cc):&s/}&/\Pc
Demonstragdo. Por indugdo em ( ¢, s ) ~> erro.

Pela semantica operacional, as unicas regras que permitem a transicao para o estado erro sao as re-
gras CNF - ASSERT - Error, CNF - COMPOSITION - Break e CNF - COMPOSITION,
sendo os restantes casos demonstrados por vacuosidade.

Caso CNF - ASSERT - Error,
Suponhamos que (if( %’ ) then assert(b), s )~ erroe s |= A Cig( 1 ) then assert(b)-
Queremos mostrar que s = /\ Pig( v/ ) then assert( b )-

Sabemos entao que /\Cif( b’ ) then assert(b) — Te /\Pif( b’ ) then assert(b) — b — b.

Basta mostrar que s £ b — b, que é verdade s6 no caso onde se aplica a regra CNF - ASSERT - Error,
sendo que s = b e s £ b.

Caso CNF - COMPOSITION - Break,

(ciy s)~ erro

(ci30 5) ~ erro CNF - COMPOSITION - Break (4.17)
Sabemos entao que, por suposigao

1) (¢, s) ~ erro,

2) s = NCe, NCe,, i.e., s = NCe, e s = N\Cq,
sabemos ainda, por HI, que

3) (¢ s)~ermoN(sENC, )=s ENP.,.
Queremos mostrar que s [~ P, ; ;. i.e., s = \Pe, AP,

Ora, de 1), 2) e 3) temos s [~ A\ P, e disto, também s = AP, A Pe,.

Caso CNF - COMPOSITION.

" !/

(ci, s)~s" s"#erro (c¢j,s")~s
CIDET CNF - COMPOSITION (4.18)

Sabemos entao que, por suposi¢ao
1) Existe s” € X tal que (¢;, s )~ s" e (¢j, )~ erro,
2) s = \Ce, NCq,, i.e., s = NCe, e s = N\C,
sabemos ainda, por HI, que
HIL) (¢, s)~erron(sENC, )= s ENAP.,
HIj) (¢j, s)~ermoN(sENC:; )= s NP,

Queremos mostrar que s [~ P, ; ;. i.e., s = APe, AP,

Tomando s € X, sabemos que s” # erro, pois caso contrario aplicar-se ia a regra CNF - COMPOSITION - Break.

Pelo | Lema 5 | sabemos que s” = s.

Ora, de 1) e 2), tomando s” = s, por HI; temos s = A\ P, e disto, também s = AP, AP.,. O
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Proposigao 4.2.25. Proposicao 2 i

(¢, s) ~ erro
VeeCnf, Vs € X3, (3
(¢, Bvalen¢(c, s) )~ erro

Demonstragdo. Por inducdo em (¢, s )~ s’

Seja X' o seguinte conjunto de comandos { if( &’ ) then skip,if( b’ ) then assert(b) } C Cnf,
CNF - SKIP
CNF - SKIP - False
a prova dos casos CNF - ASSERT e CNF - ASSIGN - False sao semelhan-
CNF - ASSERT - Error
CNF - ASSERT - False
tes, onde c € X,
por definigdo, Eval.,r( ¢, s) = s.
Pela hipétese é imediato que (¢, Evale,f( ¢, s) )~ s.

Caso CNF - ASSIGN,
1) Pela Definicao 4.2.10 ( pag. 69 ) , como s = b/,

temos Eval.,;(if( b’ ) thenz == e, s)=s

e
2Q)Porx g FV(V ), (skEV )= (Eval,;(if(¥ ) thenz = e, s) V).
3) Falta mostrar que Eval,,, ;(if( ¥’ ) thenz = e, s r ) =
) K f( ( ) ) < [eﬂEvalmf(if(b’)thenm::e,s)

()

Basta mostrar que [ € [gval.,;(if(o’ ) thenaz = e, s) = [ € s
Tal deve seguir de x ¢ FV(e) ‘ (Lema A ?7 (pdg. ?27)) ‘que é garantido de ¢ € SA.

Caso CNF - COMPOSITION - Break:

1) HI garante ( ¢;, Evale,f( ¢, s) )~ erro
2) Como ¢; 5¢; € SA, FV(¢; )Nassign(¢; ) =0, de 1),
segue pelo ‘ Lema A ?7 ( pag. ?7) ‘ (¢i, Evale,r(cj, Evale,r( ¢, s)) )~ erro,

onde Eval.,,;( ¢;, Evale,s(¢;, s)) =Eval.,r( ¢, s).

Caso CNF - COMPOSITION:

1) HI, garante ( ¢;, Eval.,f(c¢j, s ) )~ ¢
2) HI, garante ( ¢;, Evale,f(¢;, s) )~ s" e s” # erro.
Como FV (¢ )Nassign(c¢; ) =0 por ‘ Lema A 7?7 ( pag. ?7) |,

e s # erro temos ( ¢;, Evale,s(¢j, Evale,s( ¢, s)) )~ Evalenf( ¢, 7).

/

(¢i, Evalenp(cj, Evale,s(ci, s)) )~ Evale,r(cj, ") (¢, Evalepp(cj, s7) )~ s

Logo (¢iscj, Evale,f( ¢cj, Evalens( ¢, s)) )~ s CNF - COMPOSI

onde Eval.,,;( ¢;, Evale,f( ¢, s) ) =Evaly, (¢ ey, s)
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Proposigao 4.2.26. Proposicao 2 ii

(e, s)~ Evalenf(c, s)
Ve e Cnf, Vs € X3, (3
(¢, Bvalen¢(c, s) )~ Evale,s(c, s)

Demonstracdo. Por inducao estrutural em ¢ € Cnf.

i) Caso ¢ = if( b’ ) then skip.
Pela Definicao Evalc,¢( ¢, s ) =s.

ii) Caso ¢ = if( b’ ) then assert(b ).
Pela Definicao Eval.,¢( ¢, s) = s.

iii) Caso ¢ = if( b’ ) thenz = e.
Caso V' £ s.
Pela Definicao Eval.,¢( ¢, s) = s.

Caso b = s.
T

Pela Definicao Eval.,f(c, s) =s .

PorserSA,s(xe )s

iv) Caso ¢ = ¢; 5 ¢;.
Por hipétese de indugao temos,

(¢iy s)~Evalens(c, s)
HI;: Vsex, 4
(¢, Evalens( ¢, s) )~ Evalens( ¢, s)

(¢j, s)~Eval,;(cj, s)
HI;: Vsex, 4
(¢j, Evalenr(cj, s) )~ Evalenf( ¢y, s)

Supondo que ( ¢; 5¢;, s )~ Eval,r(¢c;, Evale,r( ¢, s)).
Queremos entao mostrar que ( ¢; ; ¢j, Evale,r(¢j, Evalen,r( ¢, s)) ) ~ Evale,;( ¢;, Evale,s(c¢i, s) ).

"

Pela semantica operacional, 3 s”, (¢;, s )~ s"A(¢;j, s )~ Evale,f( ¢;, Evalenp( ¢, s)).

Tome-se s = Evale,( ¢;, s), pela HI;,
(¢j, Evalenr(ci, s) )~ Evalens( ¢, Evalens(c, s))
U
(¢, Evale,r(¢j, Evale, (¢, s)) )~ Evale, (¢, Evale, (e, s))

Pela HI;. O
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Lema 4.2.27. Lema I

(¢, s1)~eroAN(VaxeFV(c): si(xz)=s2(x))
Vs1,80 € X, Ve € Cnf, U
(¢, s2) ~ erro

Demonstracdo. Por indugao em ¢ € Cnf.

Caso CNF - ASSERT - Error.
Sabemos entdo que ¢ = if( ¥’ ) then assert(b), (¢, s )~ erro, s = e s1 & b.
Sabemos também por suposigao V x € FV(if( b’ ) then assert(b)): si1(z)=s2(x)

Queremos mostrar que ( if( b’ ) then assert( b ), sy ) ~ erro
Pela seméntica operacional, isto s6 ocorre se so =0 e s9 = b
De 1) pela seméntica operacional sabemos que s; b e s1 = b
Por 2)

Caso CNF - COMPOSITION - Break.

(¢iy, s)~ erro

(ci36r05) = erro CNF - COMPOSITION - Break (4.19)
Sabemos entao que, por suposi¢ao
1) (¢, s1) ~ erro
DVreFV(ecise): si(z)=s2x)
Sabemos também por hipdtese de indugao que,
(ciy s1)~erroN(Vax e FV(e¢): si(z)=s2(x))
3) I

(¢iy s2) ~ erro

Queremos mostrar que ( ¢; 5 ¢;, S2 ) ~ erro
Basta mostrar que ( ¢;, s ) ~> erro.

De 1), 2) e 3).
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Caso CNF - COMPOSITION.

" !/

(ci, s)~s" s"#ermo (¢, s )~s
(e 5) = s CNF - COMPOSITION (4.20)

Sabemos entao que, por suposi¢ao
1) (¢, s1)~ 8", 8" #erroe (¢j, s")~ erro
DVzeFV(ecise): si(z)=s2(x)
Sabemos também por hipétese de indugao que,

"

(¢Ciy Sq )~ ermoN(Yo e FV(e): so(x)=sp(2))
HI;: V¥ sq,8, €%, [}
(ciy, sp )~ erro

(¢, Sa )~ erroN(Vz eFV(cj): se(z)=sp(x))
HI;: V54,8, €%, i3
(¢j, sp )~ erro

Queremos mostrar que ( ¢; ; ¢j, S2 ) ~ €rro
Pela semantica operacional, basta mostrar que,
(ci, 89 ) ~ 8" s" = erro (¢j, 8" )~ erro
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Lema 4.2.28. Lema II

(VzeFV(e): s1(x)=s2(2))
Vs1,82 € 2, Ve € Cnf, U
(Ve e FV(c): EBvalys(c, s1)(z )= Evalns(c, s2)(x))

Demonstracdo. Por inducao em ¢ € Cnf.

Seja X o seguinte conjunto de comandos s tif( &’ ) then skip,if( &’ ) then assert( b )s,bseteqCnf,
onde c € X,

por defini¢do, para qualquer s € X, Eval.,s( ¢, s)=s.

Tomando s1, s2 € ¥ pela hipétese é imediato que si( z ) = sa( x ).

Caso ¢ =if( ¥ ) thenz = e,
Caso s1 £ V', por hipdtese so = b e vice versa pois Vo € FV(¢), FV( b )s,bsetegFV(c).
Por definicdo, Eval., (¢, s1) =31 e Eval.,;( ¢, s2 ) = sa.
Segue da hipdtese.

Caso s1 = b/, por hipétese sy =V e vice versa.

Por definicao, Evale,f( ¢, s1) = s1 ( H:]] ) e Eval.,f( ¢, s2) =52 ( [[:ﬂ )
S1 S2

Basta mostrar que [ e s, = [ € ]s,
Pelo lema Como

Caso c=¢; ; ¢,
Suponhamos que Vo € FV (¢ 3¢5 ) s1(x
ie, Ve e FV(¢; )UFV(cj): si(x)

Queremos mostrar que Eval.,¢(¢; ¢, s1 )(z) =Evale,(¢i5¢5, s2)(2)
ie., Evale,¢(¢j, Evale,f( ¢, s1) )( @) =Evale,f(c;, Evalenr( ¢, s2) )(2)

Por inducao obtemos as seguintes hipoteses,

(VIGFV(CZ)SH(Z'):SZQ(I))
HI;: 4
(Ve e FV (¢ ): Evale,f( ¢, sin)(z)=Evalenr( ¢, si2 )(2))

(Ve e FV(¢j): sji(xz)=sj(x))
HIjZ »U
(V x € FV( Cj ) : Evalcnf( Cj, Sj1 )( x ) = Evalcnf( Cj, S52 )( x ) )
Tome-se s1 e sg da suposigdo, por HI;, Evalc,f( ¢;, s1) =Evale,f( ¢, s2).
Tome-se Eval,¢( ¢;, s1) e Evale,¢(¢;, s2 ), por HI;,

Evale,( ¢j, Evalen,f( ¢, s1)) =Evale,¢(cj, Evale (¢, s2))



82CAPITULO 4. CORRECCAO E COMPLETUDE DE TRANSFORMACOES BMC PARA PROGRAMAS SA



Capitulo 5

Implementacao de uma
Ferramenta Bounded Model

Checking

O desenvolvimento deste projecto envolveu tecnologias de diversas dreas. Foi necessario cons-
truir um sistema para reconhecer sequéncias de simbolos da linguagem vélidas (palavras e pa-
lavras reservadas); construir um sistema para reconhecer a estrutura da linguagem e realizar
a transigdo para o sistema Haskell. (a gramaética da linguagem); construir a ferramenta e um
sistema de documentacao apropriado.

Embora a transi¢do entre estes sistemas, seja linear, envolvendo transformacoes lineares até
a geragao de condigoes de verificagao, e apds a geragao de condigoes de verificagao, trata-se efec-
tivamente de um projecto complexo. Em torno do nosso objectivo estd um sistema similar aos
sistemas de compilacao de programas.

A implementagao de uma ferramenta para a linguagem de programacao desenvolvida envolve
trés (3) fases de desenvolvimento. Denotem-se por front-end, middle-end e back-end.

No front-end estd envolvida toda a computacao referente a transformacao de uma frase valida
da linguagem de programagao Simple Imperative Language, numa representacao da estru-
tura sintdctica, 1til para raciocinar em termos de geragdo de condigbes de verificagdo. Assim,
é necessario reconhecer os construtores da linguagem, atribuir uma representacao simbdlica e
transformar numa representacao normalizada da mesma. Por se basear no formalismo A-calculus,
linguagem de programagao pura Haskell é ideal para a formalizacao e computacao desta repre-
sentacao normalizada, a qual iremos relacionar com Abstract Syntax Tree’s (AST’s).

O cerne do middle-end foca-se na travessia de uma representacao normalizada da estrutura
sintactica dos procedimentos. Recorre-se a linguagem Haskell para formalizar uma normalizacao
da estrutura sintactica de um programa numa arvore. Em Haskell é entao representado o algoritmo
que efectua a verificagao do software baseado em Bounded Model Checking.

O back-end do sistema efectua todo o esforco computacional de representagao da informagao
gerada (em I¥TEX e SMT-LIB v2) bem como a formatacao tipogréfica e execucao da validagao.
Lembre-se que o resultado deste projecto envolve a validacao da formula AC — AP referentes a
um programa/procedimento.

Nesta parte iremos documentar aspectos envolvidos na implementacdo de uma ferramenta
Bounded Model Checking, em particular a ferramenta para a linguagem de programagao
Simple Imperative Language definida no capitulo ?? ( pdg. ?? ) . Aborda-se as ferramentas
utilizadas, a instalagao da ferramenta em sistemas UNIX, a sua utilizagao, e a apresentacao das
decisoes tomadas ao longo do projecto.

Este capitulo foca-se nas tecnologias envolvidas no projecto de desenvolvimento, construgao e
estudo de uma ferramenta de verificacao baseada na técnica Bounded Model Checking para

83
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verificagao de Software. Do principio ao fim iremos passar pelas tecnologias envolvidas no parsing
da linguagem de programagao definida no Capitulo 2 ( pdg. 5 ) , na geragao de condigdes de
verificacao, representagao da informacao, formatagao e processamento dos resultados.

Sao tecnologias aplicadas em diferentes areas de saber, em particular:

Processamento de Linguagens, envolvendo Lex e Yacc para formalizar computacional-
mente a linguagem de programacao simples Simple Imperative Language, e reconhecer
frases validas desta mesma linguagem.

Tipografia, recorrendo ao sistema tipogréafico WTEX 2¢ para formatar e apresentar os resul-
tados obtidos numa forma grafica apresentavel.

Satisfiable Modulo Theories, envolvendo a ferramenta Z3 da Microsoft Corporation
para a satisfazer as condigoes de verificagao geradas.

Geracao de condigoes de verificagao, recorrendo a linguagem Haskell para definir e
percorrer um sistema de garfos normalizado.

Scripting, envolvendo Perl e Makefile para realizar a comunicacao entre as fases de desen-
volmento, a automagao da instalagao do sistema, automatizacao na realizacao e validagao
de testes, bem como a comunicagao com os sistemas tipograficos da informagao.

Apos estudar o processo Bounded Model Checking para verificacdo de Software, podemos
considerar que o processo se divide em 5 partes fundamentais, cinco algoritmos que se traduzem
em fungoes (as fungoes estudadas), que se resumem a transformagoes dotadas de propriedades e
que por sua vez, mantém outras propriedades.

Sabendo que apenas um conjunto restrito de técnicas de construcao de compiladores, produ-
zem tradutores eficientes de uma variedade de linguagens e maquinas, decidimos construir uma
ferramenta Bounded Model Checking para verificagao de Software, com base nos nossos
conhecimentos de construcao de compiladores.
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5.1 Conceitos

De forma abstracta, e reduzindo ao nosso objectivo, construimos um tradutor, a ferramenta
swbmc.

Um compilador interpreta um programa escrito numa linguagem, a linguagem fonte, no
nosso caso a linguagem dos comandos, e traduz este programa, para um programa equivalente,
escrito numa outra linguagem, a linguagem ojectivo.

Como resultado da aplicagao de compiladores, a codificacao presente na representacao do reco-
nhecimento de uma linguagem por parte do compilador, indica se um programa estd bem escrito
na linguagem fonte, isto é se um método automatico consegue extrair significado do programa.
Por ser um processo automatico, um compilador garante que o resultado estd bem escrito, de
acordo com as regras de transformagao presentes no compilador, apds percepgao.

Existe uma vasta gama de compiladores, tipos de compiladores, tipos de linguagens (fonte e
objectivo), e tipos de regras.

Regra geral, dependendo da forma como sao construidos, ou o intuito para o qual foram
desenvolvidos, os compiladores sao classificados como single-pass, multi-pass, load-and-go,
debugging ou optimizers [2].

A compilagao requer duas fases distintas, a fase de anélise do programa na linguagem original,
e a fase de sintese do programa na linguagem objectivo.

A parte referente a anilise da linguagem, divide o programa em elementos e estrutura-os de
forma a tomarem significado numa representacao intermédia. A parte referente & sintese, constréi
um programa na linguagem objectivo de acordo com a representacao intermédia que codifica o
significado do programa analisado na linguagem fonte, interpretado pelo compilador.

Destas duas partes, a sintese é a parte do compilador que, actualmente, requer as técnicas mais
especializadas.

Durante a fase de andlise da linguagem, as operagoes expressas pelo programa sao determina-
das, interpretadas e registadas numa estrutura hierarquica denominada por arvore de sintaxe.
Alguns tipos de drvores, e nds usaremos algumas, representam as operacoes nas raizes e 0s ope-
randos nas folhas desta &rvore de sintaxe.

Muito desenvolvimento foi realizado na organizagao e desenvolvimento na construgao de com-
piladores, desde o seu aparecimento no inicio da década de 1950. Muito do trabalho inicial foi
realizado a custa de experimentagao e implementagao de conhecimentos empiricos, sendo sé apro-
fundada e desenvolvida a teoria da compilacao posteriormente. Ao longo dos anos 50 os compi-
ladores eram considerados como programas de elevada dificuldade de implementagao e segundo
[Backus et. al 1957] o primeiro compilador da linguagem FORTRAN levaria aproximadamente 18
anos de trabalho por parte de uma sé pessoa, para ser concretizado.

A anélise de um programa subdivide-se me trés partes:

Andlise linear, onde o programa é analisado como uma sequéncia de simbolos, que sao
agrupados de acordo com o significado que tém ao se associarem em grupo. A Anaélise
linear, é também chamada de andlise léxica ou scanning

A Analise de hierarquia, onde estes agrupamentos sao organizados hierarquicamente, de
cordo com o significado que tém associado & sua poscao relativa. A Anélise hierarquica,
tambem chamada de andlise sint&tica ou parsing, usualmente expressa por defini¢oes
recursivas

E a Andlise semantica, onde um grupo de testes sdo efectuados para certificar que a or-
dem pela qual estao posicionados, ou e sequéncia de evocagoes, produz algum significado
semantico, i.e, se a frase/programa produz algum sentido.

Apos a andlise do cédigo fonte, alguns compiladores, geram uma representacdo intermédia
explicita que deve possuir duas propriedades, ser de facil construcao e de facil tradugao para a
linguagem objectivo. Existem diversas formas de representagao intermédia.
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5.2 Analise léxica - Reconhecimento dos tokens da lingua-
gem

Esta seccao foca-se na apresentagao das ferramentas Lex e Yacc para reconhecimento de lingua-
gens. Estas ferramentas foram utilizadas para reconhecer e representar os tokens da linguagem
de programagao, bem como transformar a estrutura sintéctica da linguagem numa estrutura nor-
malizada para efeitos de geracao de condigoes de verificagao.

Comegemos pela andlise léxica onde introduziremos a definigdo dos lexemas da linguagem
definida na seccao 77.

Lex é uma ferramenta de geracao automatica de analisadores léxicos. A ferramenta foi
originalmente descrita formalmente por Mike Lesk (Figura ??) e Eric Schmidt (Figura ?7).

Escolheu-se esta ferramenta por ser uma ferramenta jé conhecida, sendo leccionada no departa-
mento de Informética desta ilustre instituicao no tempo em que esta dissertagao foi desenvolvida.
Foi escolhido devido a sua facilidade na geragao do analisador 1éxico necessario ao sistema imple-
mentado. Por ser uma ferramenta “freeware” disponivel em diversas distribuigoes dos sistemas
operativos UNIX. E conhecido como o gerador de analisadores 1éxicos padrao.

Dada uma sequéncia de caracteres num ficheiro do sistema operativo, o analisador léxico gera
uma sequéncia de objectos (tokens ) representativos dos lexemas presentes nas palavras identifica-
das no ficheiro, de acordo com as especificagoes fornecidas & ferramenta Lex.

A ferramenta Lex baseia-se no reconhecimento de tokens a partir de expressoes regulares, pelo
que é conveniente explicitar os mesmos.

As expressoes regulares, representam uma notagao para definir linguagens regulares. As ex-
pressoes regulares estao intimamente ligadas aos automatos finitos nao deterministicos e
podem ser considerados como uma notagao alternativa a pesada notagao dos automatos finitos
nao deterministicos. As expressoes regulares, sao estremamente uteis para reconhecer pala-
vras das liguagens regulares. As expressoes regulares, sao capazes de definir todas as linguagens
regulares e apenas estas.

As expressoes regulares tornam-se assim uma importante ferramenta na identificacao de tokens .
Em termos de linguagens, um alfabeto A é um conjunto nao vazio, cujos elementos sao letras.
Uma palavra u sobre um alfabeto A é uma sequéncia (possivelmente vazia) de letras de A. A
palavra vazia denota-se por . O conjunto de todas as palavras de A denota-se por A*.

A concatenagao de palavras é uma funcao sobre palavras de um alfabeto A

(): A" - A* — A*
u-v=aias...a,b1b2...b,,

ondeu € A* eu = ajas...a,, para qualquern € Nyondea; € A, 1 <i<n,veE A*ev =>bby...bpp,
para qualquer m € N, onde b; € A;1 < i < m.

Uma linguagem formal L sobre um alfabeto A é um subconjunto do conjunto de todas as pa-
lavras de A, ie., L C A*.

Seja A alfabeto e L, Ly, Ly C A*, algumas operagoes sobre linguagens podem ser expressas
por

LiNLy :{ueA*:ueLleueLz}
LiUL, ={u€A*:ue€lL;ouuclLsy}
Ll\L2 Z{UGA*ZUGLIGUELQ}
L; Ly ={u€ A*: existem u; € Ly e existem uz € Ly : u=u; - uz}

Seja A alfabetoe A’ = AU{+,-, ()™, (1)*,0,¢,(,)}, o conjunto das expressoes regulares sobre o alfabeto A
(RExp, C A’") é definido indutivamente por:
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0 € RExpj
e € RExpjy
a € RExp, ,paraqualqueraec A
Ri1+Ry € RExp, ,paraqualquer R;, Ry € RExpy
Ri:Ry € RExp, , para qualquer R;, Ro € RExp,
Rt € RExp, ,paraqualquer R € RExp,
R* € RExp, ,paraqualquer R € RExpy

Por 1ltimo, a linguagem reconhecida por uma Expressdo Regular Seja R, Rq, Rs expressoes
regulares sobre A, i.e., R,R;, Ry € RExpy
Seja A’ = AU {i,i? (*)+7 (*)*?Q7§, (a )}
A linguagem reconhecida por R é dada pela aplicagao definida recursivamente por:

L :R— A
L@ =0
L(e) ={e}
L(a) ={a} , para qualquer a € A
L(R1+R2) =R1URs , para qualquer R;, Ry € RExpy
L(R1:Rs) = (L(R1))(L(R2)) , para qualquer Ry, Ry € RExp,
L(RT) = (L(R)-(L(R))* , para qualquer R € RExp4
L(R*) =(L(R))* , para qualquer R € RExp,

Seguidamente apresentam-se os tokens da linguagem definida pelas palavras da linguagem. A
linguagem de programacao é rica em palavras reservadas, o que torna relativamente simples a
definicdo da linguagem em termos de tokens. Algumas expressoes regulares necessarias sao
sequéncias bem definidas de caracteres como é o caso das palavras “proc” para indicar a defini¢ao
de procedimentos, “call” para indicar a invocagao de procedimentos, “skip” representando o co-
mando skip, “assert” representando a invocac¢ao do comando assert( b ), “:=" representando o
construtor do comando x = e, o simbolo “;” representando o construtor do comando ¢; ; ¢;, “if”
e else nessessarios a construgao dos comandos if( b )then ¢, else ¢y e if( b ) then ¢, bem como as
palavras reservadas “while” e “do” para representar o comando while( b )do c¢,,.

/* command expression tokens x/

SKIP ?skip”
ASSERT ”assert”
ASSIGN v.="
COMPOSITION 7 ;”

IF ” i f’?
ELSE 7?else”
‘WHILE ”while”
m ” dO”
CALL ”?call”
PROC ?proc”

Figura 5.1: Tokens: Comandos

As operacoes aritméticas sobre inteiros, abordadas pela linguagem, sdo expressas e idéntificadas
pelos seguintes simbolos.

Ilustram-se os tokens referentes a valores e operadores da classe de expressoes booleanas. As
sequéncias de caracteres “true” e “false” para representar os valores logicos T e 1. O caracter
“I” representa a negagao logica — b, “&” representa a conjuncao légica by A by, “— representa a
disjuncgao légica by V by, e , “-;” representa a implicagao légica by — bs. Os tokens identificados
pelos caracteres “==" “I="_«" “=", “;7e “;=" representam os comparadores =, #, <, <, >
e > respectivamente.

Outras expressoes regulares no entanto nao podem ser explicitadas como sequéncias de

caracteres (os literais), por tomarem um vasto numero de representagoes, i.e., representacoes
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/% integer expression tokens x/

I_Plus 7
I_Minus n_r
I_Times 7 %7
I_Div 7 div?”
I_Mod ”mod”

/*doc:end:lex_ExpIntx/

Figura 5.2: Tokens

. Expressoes de Inteiros

/% boolean expression tokens x/

B_Top 7true”
B_Bottom ? false”
B_Not >
B_And 7&”
B,OI’ ” | ”
B_Then 7 —>7
B,Eq 7777’
B_Neq ="
B,Lt 77<”
B_Le P<="
B,Gt 77>77
B,Ge 77>:n

Figura 5.3: Tokens: Expressoes Booleanas

numeraveis nao contaveis. Tome-se o exemplo dos niimeros inteiros, e a idéntificagao de todas as
varidveis do programa, expresso pela definigdo ?Vipteger?. A representacao destas possibilidades
requer operagoes sobre as expressoes regulares.

Assim, a detecgdo de caracteres em branco, representado pelo token WSPACES é uma classe
de elementos, i.e., a classe dos espacos, tabulagoes, carriage returns, line feeds e newlines. O token
LETTER representara a classe das letras reconhecidas pelo analisador 1éxico, abrangendo as letras
do alfabeto latino, sem acentuagdo. Uma letra é um de (2 x 26) elementos. O token DIGIT
representard a classe dos ntimeros reconhecidas pelo analisador 1éxico, abrangendo os caracteres
0,1,2,3,4,5,6,7,8 ou 9. Um digito é um de 10 elementos.

/* non reservaded words (identifiers , numbers, etc.)*/
LETTER [a—zA—Z]

DIGIT [0-9]

NUMBER {DIGIT}+

VARIABLE  [a—zA-Z_][a—2A—Z_0 —9.]x

SOMETHING  [a—2zA—Z0—9() {} 4\ —]x

/* white spaces x/

WSPACES [ \t\r\f\n]

Figura 5.4: Classes simbdlicas: White Spaces, letras e digitos

Definidas as classes de caracteres, definiram-se as expressOes regulares que reconhecem os
nimeros e as varidveis. Um nimero é uma colecgao de digitos com uma formatagao apropriada
e uma varidvel é um idéntificador préprio. Assim um numero inteiro é representado pelo token
NUMBER, representando uma sequéncia finita de 0 ou mais digitos, e a defini¢do usual de uma
varidvel é representado pelo token VARIABLE, represetando um caracter que pode ser uma
letra (LETTER) ou um underscore, seguido de uma sequéncia finita de zero ou mais letras,
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underscores, digitos ou pontos.

NUMBER {DIGIT}+
VARIABLE [a—zA—Z_][a—2A-Z_0—9.]*

Figura 5.5: Expressoes Regulares: Nimeros e Identificadores de varidveis

Os tokens da Figura 5.5, expressos sobre expressoes regulares, exprimem qualquer sequéncia
(possivelmente vazia) de digitos como um nimero inteiro, i.e., NUM BER € 7, e um identificador
de uma varidvel como uma letra ou underscore possivelmente seguido de uma sequéncia de letras,
digitos, underscores ou pontos.

Tlustra-se o poder das expressoes regulares no reconhecimento e representacao de palavras.

5.3 Analise hierarquica

Definidos os tokens da linguagem, foi expressa a ordem pela qual os tokens devem ser organi-
zados e estruturado por forma a tomarem significado na linguagem que definimos.

O Yacc é uma ferramenta genérica de formalizacao da estrutura de programas, vistos como
uma frase de uma linguagem. Especificada a estrutura da linguagem é construido um compilador
para a linguagem. A ferramenta Yacc codifica uma especificagdo em rotinas que processao frases
de uma linguagem.

Especificada a estrutura da linguagem de comandos, recorremos neste projecto ao Yacc para
construir uma Gramaética Tradutora. Esta tradugdo permite abstrair os problemas inerentes ao
reconhecimento da linguagem, e focar nos problemas centrais deste projecto (geracdo da condigao
de validagao).

Uma arvore de sintaxe abstracta, AST é uma representagao em arvore da estrutura sintactica
abstracta de um programa escrito numa linguagem de programacao.

O objectivo desta fase centrou-se em mecanizar a representacdo de qualquer programa na
linguagem de comandos em arvores de sintaxe abstracta na linguagem Haskell.

Introduzamos algumas nogoes sobre gramaticas.

Um simbolo terminal de uma linguagem L representa uma letra da linguagem L. Um simbolo nao terminal

de uma linguagem L representa um construtor da linguagem L. Uma gramética G que define a linguagem formal L

¢ um tuplo (N, T, R,S), onde:

N é um conjunto finito de simbolos nao terminais.

T é o alfabeto da linguagem L, um conjunto finito de simbolos terminais.
R é um conjunto finito de produgoes.

S € N ¢é o simbolo inicial da gramética.

NNT=0

Seja G = (N, T,R,S) a gramdtica que define a linguagem formal L, uma produgio de G é
a relacio -gC N x (N UT)* que a cada simbolo nao terminal de N associa uma sequéncia de
simbolos em N U 7.

Uma sequéncia é uma fungao definida no conjunto dos nimeros naturais, que a cada n € N
associa um elemento a, € A

N— A
n— ap

Uma sequéncia é denotada por (ay,) ou alternativamente por ajasas...ay.... Seja G = (N, T, R,S)
a gramatica que define a linguagem formal L, uma forma frasica de G, S é definido por:

S é forma frasica sse a8y sao formas frasicas.
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se B —g 0 € R entao ady é uma forma frasica.

Uma linguagem formal L é um conjunto de palavras que possuem forma frasica constituida
apenas por simbolos terminais numa gramética G.

Uma gramética diz-se linear & direita se todas as suas produgoes sdo da forma A — aB ou
A — a,onde A, B € N e a é uma sequéncia de smbolos terminais.

Uma gramética diz-se dependente de contexto se todas as suas produgoes sdo da forma A — «,
onde A € N e a é uma sequéncia de simbolos nao terminais

Uma gramatica diz-se dependente de contexto se todas as suas produgoes sao da forma o —
B, onde a e [ sao sequéncias de simbolos terminais e nao terminais, e o comprimento de o <
comprimento de f.

Uma gramatica diz-se sem restrigoes se nao for linear a direita, independente de contexto
ou dependente de contexto.

A Referéncia IEEE POSIX P1003.2 define as funcionalidades e os requisitos de ambas as
ferramentas Lex and Yacc. Desenvolvido por Stephen C. Johnson em 1970 na empresa AT&T
para o sistema operativo UNIX, a ferramenta Yacc gera parsers para linguagens baseadas em
gramdticas escritas numa notacdo semelhante & BNF. Yacc é uma acrénimo para “Yet Another
Compiler Compiler”. Esta ferramenta requer um analizador lexico externo, no nosso caso o Lex,
para produzir parsers. Os parsers gerados por esta ferramenta sao definidos como LALR.

Os parsers LALR ou “Look-Ahead LR” sdo versoes simplificadas do robusto LR parser, in-
ventado por Donald Knuth em 1965. Significa “Left to Right, Rightmost derivation”. O parser
LR reconhece qualquer linguagem determinista, livre de contexto, em tempo linear finito.Contudo
derivagoes orientadas a direita requerem quantidades epopeicas de memdria, pelo que a sua imple-
mentacao se tornou impraticavel, devidos as restrigoes tecnolégicas da altura. Dedicando-se a este
problema, em 1969, Frank DeRemer propoz duas versoes simplificadas do parser LR na sua tese
de doutoramento “Practical Translators for LR (k) languages”. Frank DeRemer sugeriu os conhe-
cidos Look-Ahead LR (LALR) e o Simple LR parser (SLR), implemencoes que requerem
um espago de memdria muito mais restrito, a custa da perda de poder de reconhecimento, i.e.,
a simplificacao resulta em parsers com necessidddes reduzidas de memoria , mas menor poder de
analise. Embora seja um parser simplificado possui poder suficiente para reconhecer os contrutores
da nossa linguagem.

O LALR é mais poderoso que o SLR. Mais tarde em 1977 foram inventadas técnicas de opti-
mizagao de memoria para o LR parser mas muito a quem da poderosa alternativa fornecida pelos
parseres LALR. Em 1979 foram anunciadas optimizagoes ao parser LALR por Frank DeRemer e
Tom Pennello, aumentando a sua gestao da meméria.

A riqueza a nivel de tokens permite que a linguagem nao seja rigida no sentido estrutural, i.e.,
é permitido fazer definicbes em qualquer parte do documento, em contras-te com linguagens como
o C que exige uma estrutura documental.

A titulo de exemplo, na Figura 5.6 ilustra-se uma representacdo simbdlica da estrutura dos
programas escritos na linguagem C. A ordem das declaragoes é relevante, sendo boa prética a expli-
citacao dos includes, as defini¢Ges iniciais, declaragoes de varidveis e fungées por ordem sequencial
de invocagao.

<includes>

<defines>

<variable declarations>
<function declarations>

Figura 5.6: Representagao simbodlica da estrutura em C

Como veremos mais a frente, na ferramenta swbmc, optamos por cada ficheiro ser consti-
tuido por uma sequéncia deordenada de procedimentos, cabendo ao middle-end a interpretagao do
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mesmo. Sendo cada procedimento uma peca de software a ferramenta validard um dado procedi-
mento, sendo as dependéncias calculadas pelo préprio método através da

Esta foi uma opgao que foi tomada por se tratar de um caso de estudo e permitir um maior
grau de liberdade na programacao, facilitando a construcao pretendida por parte do programador
e permitindo generalidade suficiente para possibilitar as modificagoes que um projecto académico
necessitam. Cabe ao programador a implementacao das boas praticas de programacao nos seus
documentos.

Por ser uma linguagem de programagao simples, o reconhecimento dos tokens da linguagem
torna-se relativamente simples. A linguagem nao possui construtores complexos, como é o caso
do aninhamento de blocos de cédigo e a deteccao da associatividade entre operadores. E maiori-
tariamente definida & custa de palavras reservadas.

O formalismo normalizador Backus—Naur Form, BNF é uma técnica de notacao para gramaticas

independentes de contexto. Seja G = (N, T, R,S) a gramdtica que define a linguagem formal
L, o formalismo BNF representa formalmente o conjunto das produgoes R da gramatica G para
a linguagem L. Recorrendo a este formalismo, foram definidas as seguintes regras:

/* integer expression grammar */
exp-int
: NUMBER
{sprintf(buffer ,” (Number %s)” ,$1); $$=strdup (buffer);}
| VARIABLE
{sprintf(buffer ,” (Variable %s)” ,$1); $$=strdup (buffer);}
| VARIABLE ’[’ exp-int ']’
{sprintf(buffer ,” (Array %s %s)” ,$1,$3); $$=strdup (buffer);}

| VARIABLE arguments

{sprintf(buffer ,” (Function %s %s)” ,$1,$2); $$=strdup(buffer);}
| exp-int I_Plus exp-int

{sprintf(buffer ,” (I_-Plus%s%s)” ,$1,$3); $$=strdup (buffer);}
| exp-int I_-Minus exp-int

{sprintf(buffer ,” (I_Minus%s%s)” ,$1,$3); $$=strdup (buffer);}
| exp-int I_Times exp_int

{sprintf(buffer ,” (I-Times%s%s)” ,$1,8$3); $$=strdup (buffer);}
| exp-int I_Div exp_int

{sprintf (buffer ,” (I_-Div%s%s)” ,$1,$3); $$=strdup (buffer);}

| exp-int I-Mod exp-int
{sprintf(buffer ,” (I1-Mod%s%s)” ,$1,$3); $$=strdup (buffer);}

Figura 5.7: Expressoes de Inteiros

As produgoes gramaticais referéntes as expressoes de inteiros, Figura 7?7 permitem idéntificar
uma expressao inteira como um numero, uma variavel, ou as operagoes aritméticas sobre intei-
ros em notacdo infixe. Note-se que permitimos uma varidvel tome 3 comportamentos distintos.
Embora nao estudado, a linguagem permite um idéntificador comportar-se como uma varidvel,
array ou fun¢do. Uma varidvel seguida de dos caracteres ‘[’, uma expressio inteira e o caracter
‘7", indicando um acesso a uma possigdo de uma varidvel, uma varidvel seguida de uma lista de
argumentos separados por ‘,” onde se pretende representar a aplicacao de fungdes com os seus
argumentos. Os argumentos de uma funcao sao sempre explicitados, mesmo quando nao hé argu-
mentos, os simbolos ‘(’ e ‘)’ expressam a aplicagdo de uma fungao. Note-se que poderiamos agrupar

as producoes referentes as varidveis, numa sé produgao, tornando os argumentos de fungoes e os
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acessos a memoria das varidveis, opcionais. Contudo isso traria complexidade no tratamento e
representagao das variaveis na AST transportada para o Haskell. Optamos por

1| arguments

2 (7 exp-int_list )’

3 {sprintf(buffer ,”[%s]”,$2); $$=strdup (buffer);}
4 I 7(7 1) k)

5 {sprintf(buffer ,” []”); $$=strdup (buffer);}
6 ;

Figura 5.8: Argumentos dos identificadores segundo a filosofia aplicacional (A-calculus)

(a) permite identificar a invoca¢do a uma posi¢ao de um array, dada pela expressao.
(b) e (¢) permite identificar a invocac¢do de uma fungdo com uma lista de expressoes.

(d) permite identificar uma varidvel.

1| exp-int_list

2 exp-int ’,’ exp_int_list

3 {sprintf(buffer ,”%s,%s” ,$1,83); $$=strdup (buffer);}
4 | exp-int

5 {sprintf(buffer ,”%s” ,$1); $$=strdup (buffer);}
6 ;

Figura 5.9: Definigao recursiva a direita de uma lista nao vazia de expressoes inteiras

Representa uma lista ndo vazia de expressoes de inteiros, separados pelo token “;”. A lista de
expressoes inteiras aplica uma defini¢do recursiva a direita.

As produgoes da gramadtica, presentes na Figura 77, reconhecem os tokens B_Top e B_Bottom,
a negacao por B_Not seguido de uma expressdo booleana, os operadores l6gicos B_And, B_Or e
B_Then em notagao infix, e as operagoes de comparagao B_Eq, B_Neq, B_Lt, B_Le, B.Gt e B_Ge
também em notacao infix.

As produgoes da gramatica relativas aos comandos sao semelhantes aos definidos na seccao
??. O comando skip é reconhecido pelo token SKIP, o comando assert( b ) é reconhecido pelo
token ASSERT, seguido de uma expressdo booleana delimitada pelos caracteres ‘(’ e ¢)’.

O comando = := e é reconhecido pelo posicionamento do token ASSIGN, apds uma variavel
(reconhecida pelo token VARIABLE) e antes de uma expressao inteira. Desta forma relacionamos
uma expressao inteira a uma varidvel, indicando uma atribuigao cujo valor seméntico é expresso
na secc¢ao 77

O comando ¢; ; ¢; é reconhecido pelo token COMPOSITION, relacionando dois comandos, em
notacao infix. Note-se que nao se define a associatividade deste comando.

O comando if( b )then ¢, else ¢y é reconhecido pelo token IF seguido de uma expressao bo-
oleana, um comando que pretendemos dar significado, e a possivel construcao idéntificada pelo
token ELSE. Note-se que caso nao seja detectado a explicitagdo do ramo ELSE, este é implicitam-
nente constuido na AST com o comando skip, conforme ?if:then?.

O comando while( b )do ¢, é reconhecido pelo token WHILE, seguido de uma expressao
booleana, o token DO e um comando.

As frases desta linguagem, expressa por esta gramaética, exigem a explicitacdo de blocos gra-
maticais, a fim de tornar o programa perceptivel ao programador, tentando tornar uma linguagem
mais préoxima da linguagem natural.
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/* boolean expression grammar x/
exp-bool
B_Top
{sprintf(buffer ,” (B.Top)”);

| B_Bottom
{sprintf(buffer ,” (B_Bottom)”);

| B_Not exp_bool
{sprintf(buffer ,” (B_-Not%s)”

| exp-bool B_And exp-bool
{sprintf(buffer ,” (B_.And%s%s)”

| exp-bool B_Or exp-bool
{sprintf(buffer ,” (B-Or%s%s)”

| exp-bool B_Then exp_bool
{sprintf(buffer ,” (B_.Then%s%s)”

| exp-int B_Eq exp-int
{sprintf(buffer ,” (B_.Eq%s%s)”

| exp-int B_Neq exp-int
{sprintf(buffer ,” (B_.Neq%s%s )"

exp_-int B_Lt exp_int
p p
{sprintf(buffer ,” (B_Lt%s%s)”

| exp-int B_Le exp-int
{sprintf(buffer ,” (B_Le%s%s)”

| exp-int B_Gt exp_int
{sprintf(buffer ,” (B_.Gt%s%s)”

| exp-int B_Ge exp_int
{sprintf(buffer ,” (B_.Ge%s%s)”

)

)

)

$2);

$1,83);

$1,%3);

$1,83);

$1,83);

$1,83);

$1,83);

$1,83);

$1,83);

$1,83);

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

$$=strdup (buffer);}

Figura 5.10: Expressoes Booleanas
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/* commands expression grammar */

command
SKIP
{sprintf (buffer ,” (Skip)”); $$=strdup (buffer);}
| ASSERT ’(’ exp-bool 7)’
{sprintf(buffer ,” (Assert %s)”, $3); $$=strdup (buffer);}
| VARIABLE ASSIGN exp-int
{sprintf(buffer ,” (Assign(%s)%s)”, $1, $3); $$=strdup(buffer);}
| command COMPOSITION command
{sprintf(buffer ,” (Comphs%s)”, $1, $3); $$=strdup (buffer);}
| IF (7 exp-bool )’ "{’ command '}’ if_else
{sprintf(buffer ,” (1f%s%s%s)”, 33, $6, $8 ); $$=strdup(buffer);}
| WHILE ’(’ exp-bool ’)’ DO ’'{’ command ’}’
{sprintf(buffer ,” (While%s%s)”, $3, $7); $$=strdup (buffer);}
| CALL VARIABLE
{sprintf(buffer ,”(Call %s)”, $2); $$=strdup (buffer);}
if_else
: ELSE ’{’ command '}’ {$%=$3;}

| {$3="(Skip)”;}

Figura 5.11: Comandos

As producoes presentes na Figura 77?7 identificam a estrutura que reconhece um comando da
linguagem. Note-se que a gramdtica permite ao programador exprimir construgoes if-then sem
else. Contudo a linguagem de programacao simples Simple Imperative Language nao permite
tal construcao. A solucao a este problema é trivial visto que a construcao if-then pode ser reduzida
a construgao if-then-else considerando o comando skip na construcao else.

/* procedures */
procedure
: PROC ’(’ VARIABLE ')’ ’{’ command ’}’
{sprintf(buffer ,” (Proc %s %s)”, $3, $6);$$=strdup (buffer);}

Figura 5.12: Procedimentos

As produgoes presentes na Figura 77 ilustram um procedimento como uma sequéncia de tokens,
noemadamente a palavra reservada “proc” seguido de uma variavel que idéntifica o procedimento, o
token “=" (agucar sintéctico da programagao) e o corpo do procedimento, resumido a um comando
da linguagem.

Um procedimento ¢ idéntificado pelo token PROC seguido por uma variavel que idéntifica
o procedimento/comando e um comando na linguagem definida. Temos assim uma sequéncia de
comandos num ficheiro, idéntificados como procedimentos.

Finalmente, e para concluir os pontos importantes desta especificagao, as produgoes presentes
na Figura 7?7 ilustram a meta-estrutura que permite dinamizar a estrutura do documento. Assim,
a raiz da AST é uma construgao de declaracoes, i.e. o documento é seccionado e visto como uma
lista de declaragoes que podem ser procedimentos, predicados, funcoes, axiomas, pré-condi¢oes ou
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/* file root x/

root
root procedure {printf ("%s\n” ,$2);}
| procedure {printf ("%s\n” ,$1);}
| {53

)

Figura 5.13: Raiz da gramaética

pos-condigbes. Apds a construcdo da AST cabe ao Vegen a interpretagdo da mesma.

Neste projecto, um ficheiro com procedimentos na linguagem definida, é representado por uma
AST, cuja raiz pode representar uma sequéncia vazia, um procedimento, ou uma sequéncia de
procedimentos.

A ferramenta YACC constréi uma representagao textual do programa numa AST. A estrutura
desta AST é uma implementada através de uma pequena DSL inspirada nas estruturas de dados
nativas do Haskell, e “faz a ponte entre” / permite a comunicacio dos dois sistemas.

O uso do LEX e YACC, embora dispendioso, permite funcionalidades que seriam praticamente
impossiveis de implementar em Haskell com os mesmo recursos.

Definicao 5.3.1 (Abstract syntax tree). Abstract syntazx tree (AST) is a tree representation of
the abstract syntactic structure of source code written in a programming language. Fach node of
the tree denotes a construct occurring in the source code. The syntax is “abstract” in the sense
that it does not represent every detail that appears in the real syntax.

http://en.wikipedia.org/wiki/Abstract_syntax_tree

As palavras reservadas permitem dinamizar a estrutura do ficheiro. Quando identificadas,
providenciam um contexto, restando apenas atribuir a sua semantica.

5.4 Haskell

Temos assim uma AST que representa programas na linguagem dos comandos e normaliza os
ficheiros, obtendo a estrutura dos programas a validas. Cabe ao midle-end, onde estd codificado
o processo Bounded Model Checking para verificagao de Software, extrair um modelo do
programa/software e codificd-lo de forma automdtica numa espressao 16gica a validar.

Haskell é uma linguagem de programagao. Em particular, é uma linguagem puramente fun-
cional, polimérfica de tipos estdticos. A linguagem foi dedicada a Haskell Brooks Curry, cujo
trabalho realizado no campo da Loégica Matematica serve de fundamento as linguagens funcionais.
Haskell baseia-se no sistema formal do A-calculus.
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5.4.1 Arvore de sintaxe abstracta dos comandos

De acordo com a especificagao sintactica da linguagem 7?7, 7?7 e 7?7, foram formalizadas na
linguagem Haskell as estruturas de dados que seguidamente apresentamos. A interligacao destas
estruturas formaliza a AST que é percorrida para gerar as transformagoes do médodo Bounded
Model Checking para verificacao de Software e consequénte condicao de validagao. Define
também a DSL que o middle-end aceita como input.

{—— Structure: ExpInt ——}
data Explnt = Number Int
| Variable Int String
| Array Int String Explnt
| Function String [Explnt]
| Neg Explnt
| I-Plus ExpInt Explnt
| I-Minus ExpInt Explnt
| I-Times ExpInt Explnt
| I_Div ExpInt Explnt
| I-Mod ExpInt Explnt

deriving Eq

Figura 5.14: Especificagao da Classe de Expressoes Inteiras

Na drvore de sintaxe definiu-se a representagao de 5 (cinco) operagdes sobre inteiros bindrias,
uma unéria e a representacao das entidades. Numeros e varidveis sao representados na sua forma
textual, sendo que no ambito deste projecto nao é necessério atribuir significado para o cédlculo
das expressoes.

Na primeira parte deste projecto foi desenvolvido um avaliador de expressoes, chegando-se
contudo a conclusao que o célculo de expressoes foi desnecessario. Este avaliador de expressoes
encontra-se apresentado na documentacgao do cédigo. Conforme apresentado na Figura ?7. Nota:

Na drvore de sintaxe definiu-se também a representacao de 3 (trés) operagoes bindrias sobre
booleanos, 6 (seis) operagoes bindrias sobre inteiros, uma operacdo undria sobre booleanos e a
representacao de entidades de verdade (T e L). Conforme apresentado na Figura ??. Procura-se
assim simbolizar os valores de verdade T, 1; as operagoes de negagao, conjuncao e disjungao
logicas; as operagoes de comparagao: igualdade, desigualdade, menor ou igual a, menor
que, maior que e maior ou igual a, sobre os inteiros.

{—— Structure: ExpBool ——}
data ExpBool B_Top
B_Bottom

|
| B-Not ExpBool

| B_.And ExpBool ExpBool
| B-Or ExpBool ExpBool
| B_Then ExpBool ExpBool
| B-Eq ExpInt Explnt

| B_.Neq ExpInt Explnt

| B-Le ExpInt Explnt

| B_Lt ExpInt Explnt

| B-Gt ExpInt Explnt

| B_Ge ExpInt Explnt
deriving Eq

Figura 5.15: Especificagao da Classe de Expressces Booleanas

A Figura 7?7 exprime a representacao da classe dos Commandos na linguagem Haskell.
Um Skip é uma construgdo unitdria, um Assignment relaciona uma varidvel a uma expressao
inteira, a composi¢ao relaciona 2 (dois) comandos da linguagem, um If relaciona 2 (dois) comandos
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da linguagem a uma condigao booleana, enquanto que um While associa uma condi¢ao booleana
a um invariante (que deve ser uma asser¢io) e um comando.

A invocacao de procedimentos é representada pelo nodo CALL e respectiva identificacao do
procedimento.

© 00 O Ui W

{—— Structure: Command ——}

data Command = Skip
| Assert ExpBool
| Assign Int String ExplInt
| Comp Command Command
| If ExpBool Command Command
| While ExpBool Command
|

Call String
deriving Eq

Figura 5.16: Especificacao da Classe dos Comandos

5.4.2 Transformacgoes

0~ O ULk W=

stepO :: [ Procedure]—>Command—>Command
step0 1 wQ(Skip) = (Skip)
step0 1 wQ(Assert b) = (Assert b)
step0 1 wQ(Assign i v e) = (Assign i v e)
step0 1 w@(Comp cl c2) = (Comp (step0 1 cl) (step0 1 c2))
step0 1 wQ(If b cl c2) = (If b (step0 1 cl) (step0 1 c2))
step0 1 w@(While b ¢) = (While b (step0 1 ¢))
step0 1 w@(Call pName)
|(length procedures = 1) =
(step0 1 (head procedures))
|(length procedures < 1) =
error (” [ERROR]: procedure [”’4++pNamet+’] NOT found”)
[(length procedures > 1) =
error (” [ERROR]: multiple decalarations of procedure [”4++pNamet+”]”)
where procedures = (getProcedures pName 1)

Figura 5.17: Transformagao 0

O © 00U WN

—

stepl ::Int—>Command—>Command
stepl n wQ(Skip) = (Skip)
stepl n wQ( Assert b) = (Assert b)
stepl n wQ@(Assign i v e) = (Assign i v e)
stepl n w@Q(Comp cl c2) = (Comp (stepl n cl) (stepl n c2))
stepl n wQ(If b ¢l c2) = (If b (stepl n cl) (stepl n c2))
stepl n w@(While b ¢) = (uwd (n,n) w)
where

(n,0) wQ(While

d b cw)
uwd (n,m) w@Q(While b

w (Assert (B_Bottom));
cw) (If b (Comp (stepl n cw) (uwd (n,m—1) w)) Skip)

Figura 5.18: Transformacao 1

A Figura 5.21 ( pdg. 99 ) define a construgao dos conjuntos C e P conforme Definicao 77?7 (
pag. 77)
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1 where (tb,cmd) = dSAF [] ¢
2
3| type Memory = [(String,Int)]
4
5| dSAF : : Memory—>Command—>(Memory , Command )
6| dSAF 1In wQ(Skip) = (lIn, (Skip))
7| dSAF 1In w@( Assert bln) = (lIn, (Assert bOut ))
8 where
9 bOut = (substituteExp substituteExpBool bln 1In) — for all 1lIn, update
values
10
11| dSAF 1In w@( Assign i x eIn) = (1Out, (Assign n x eOut ))
12 where
13 eOut = (substituteExp substituteExpInt eln 1In); — for all 1lIn, update
values
14 10ut = update(lIn ,x); — apply succ function
15 n = (get x 10ut) {—— get value from update ——}
16
17| dSAF 1In w@(Comp cl ¢2) = (10ut, (Comp cmdl cmd2))
18 where
19 (lAux,cmdl) = (dSAF 1lIn cl);
20 (10ut ,cmd2) = (dSAF lAux c2)
21
22| dSAF 1In wQ(If b cl ¢2) = (1lIn,
23 (If (boolean) — updated boolean
24 (foldl (\a b = (Comp a b)) cmdl 1t) — join true
25 (foldl (\a b —> (Comp a b)) cmd2 If) ) —— join false
26 )
27 where
28 (boolean) = (substituteExp substituteExpBool b 1lIn);
29 (1True ,cmdl) = (dSAF 1In cl);
30 (1False ,cmd2) = (dSAF lIn c¢2);
31 (1t , 1f) = unzip (compile 1True 1False);
32 (10ut) = (compose ITrue lFalse) —— builds new table.
Highest succ, win factor.
33
34| compose : : Memory—>Memory—>Memory
35| compose ml m2 = aux (ml4++m2) []
36 where
37 aux |[] acc = acc;
38 aux (h:t) acc = aux t (aux2 h acc);
39
40 aux2 (x,i) [] = [(x,1)];—— nothing was found in this accumulator
41 aux2 (x,1) ((y,n):t) |[(x=y) = (y,(max i n)+1):t
Figura 5.19: Transformagao 2
1| step3 p@( Assert b) phi = (CNF.IF (phi) (Assert b))
2| step3 pQ(Assign i str e) phi = (CNF.IF (phi) (Assign i str e))
3| step3 p@Q(Comp ci cj) phi = (CNF_Comp (step3 ci phi) (step3 c¢j phi))
4| step3 pQ(If b ct cf) phi = (CNF_-Comp
5 (step3 c¢t (B_-And phi b))
6 (step3 cf (B-And phi (B-Not b)))
7 )

Figura 5.20: Transformagao 3
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where
skim (CNF_IF phi p@(Skip) ) = [];
skim (CNF_IF phi p@( Assert b) ) = [(Right (B_Then phi b) )]; — array
and funcion normalization ignored
skim (CNF_IF phi p@(Assign i str e)) = [(Left (B_.Then phi (B_.Eq (Variable i
str) e ) ) );
skim (CNF_Comp ci cj ) = (skim ci)++(skim cj)

setConjunction :: [ ExpBool]|—>ExpBool

Figura 5.21: Transformacao 4

5.4.3 Ferramenta

Compilar a implementacao ghc —make Main.hs -o engine.bin resulta numa ferramenta que recebe
um e um sé bound e multiplos ficheiros em estilo DSL. um ficheiro diz-se do estilo DSL se for reco-
nhecido pela instancia de Read implementada (O parser gera este tipo de ficheiros). A ferramenta
reconhece 3 argumentos de linha de comandos, -v -b e -f. Qualquer outro tipo de argumento que
nao seja reconhecido, as opgoes sdo disponibilizadas. Conforme Figura 5.22 ( pag. 99 ) .

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —something
engine.bin: unrecognized option ‘——something’
Usage: main [OPTION...]
-V ——version show version number
—-b 34 ——bound=34 BMC unWinding bound
limit
—f /Absolute/Path/file.dsl ——file=/Absolute/Path/file.dsl input DSL file to
read

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=4 —file=/Users/jj/Dropbox/gbmc/dsl
/04.dsl —something

engine.bin: unrecognized option ‘——something’
Usage: main [OPTION...]
—v —version show version number
—b 34 —bound=34 BMC unWinding bound
limit
—f /Absolute/Path/file.dsl ——file=/Absolute/Path/file.dsl input DSL file to
read

User C:Install\Directory\>

Figura 5.22: Argumentos reconheciveis

A opcao -v ou —version disponibilisa a informacao sobre a implementacao que estd a ser exe-
cutada. Vérias invocagoes resultardo no mesmo resultado. Conforme Figura 5.23 ( pdg. 99 ) .

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=34 —version —version —version
Ferramenta Bounded Model Checking aplicado a software 2013

User C:Install\Directory\> engine.bin —version

Ferramenta Bounded Model Checking aplicado a software 2013

engine.bin: [error] please provide a bound

User C:Install\Directory\>

Figura 5.23: Tlustragao de versao

A ferramenta necessitard e exigird sempre um bound. Mais do que um bound gerard um erro
pelo que serd necessario executar a ferramenta a um dado ficheiro ou conjunto de ficheiros, tantas
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vezes quantos os bounds necessdrios. Conforme Figura 5.24 ( pag. 100 ) .

User C:Install\Directory\> ./engine.bin

engine.bin: [error] please provide a bound

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=4 —bound=5
engine.bin: [error] please provide just one bound

User C:Install\Directory\> ./engine.bin

engine.bin: [error] please provide a bound

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=7

User C:Install\Directory\>

Figura 5.24: Ilustragao de bounds

Sem um ficheiro de input, a ferramenta nao produz output. E possivel fornecer varios ficheiros
de input, como consequéncia, o método é aplicado a todos os ficheiros fornecidos e é gerado 1
relatério para cada ficheiro.Conforme Figura 5.25 ( pag. 100 ) .

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=7

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=7 —file=./input/file01 .dsl

Successfully generated tex file: ./input/file01.dsl.tex

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=7 —file=./input/file01 .dsl
—file=./input/file02 . dsl
——file=./input/file03 .dsl

Successfully generated tex file: ./input/file01.dsl.tex

Successfully generated tex file: ./input/file02.dsl.tex

Successfully generated tex file: ./input/file03.dsl.tex

User C:Install\Directory\>

—

Figura 5.25: Tlustragdo de input com ficheiros

E um processo iterativo, qualquer erro que suceda durante o processamento (erro de leitura,
inexiséncia de ficheiro) nédo é tradado e os ficheiros criados/estados intermédios durante o processo
nao serao eliminados. Conforme Figura 5.26 ( pdg. 100 ) .

User C:Install\Directory\> ./engine.bin —bound=4 ——file=./input/file01.dsl \
—file=./input/file02.dsl \
—file=./input/fileUnknown.dsl \
—file=./input/file04 . dsl
engine.bin: ./input/fileUnknown.dsl: openFile: does not exist (No such file or
directory)
User C:Install\Directory\>

Figura 5.26: Tlustragao de erros gerados

Conforme expresso na gramatica, Fig 5.13 ( pdg. 95 ) , cada ficheiro é considerado como uma
sequéncia de procedimentos. A ferramenta swbmc analisa cada ficheiro e para cada procedimento
cria um ficheiro “.smt” e introduz essa informacgao no relatério do ficheiro. Assim, um ficheiro
com 1 procediemnto resultard num relatério “.tex” e 1 férmula codificada no standard smt-liv v2
para o procedimento. Um ficheiro com 100 procedimentos resultard num relatério “.tex” e 100
formulas, uma para cada procedimento.

Note-se no entanto que o comando call( p ) apenas podera invocar procedimentos definidos
dentro do ficheiro invocador. Caso contrario um erro é gerado pois o procedimento nao é encon-
trado, nem estd definido, como tal ndo se sabe qual o significado de aplicar o comando call( p ).
A ferramenta nao realiza ligagoes entre ficheiros.
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5.5 Z3

Z3 é um demonstrador de teoremas de alta performance, i.e., o0 Z3 é um Satisfiability Modulo
Theories (SMT) solver, desenvolvido pela Microsoft Research. E um verificador de satisfiabi-
lidade automatico de légicas de primeira ordem tipadas. Além de trabalhar com quantificadores,
reconhece as seguintes teorias logicas por defeito:

e ‘“equality over free (aka uninterpreted) function” e “predicate symbols”;

e ‘“real and integer arithmetic (with limited support for non-linear arithmetic)”,
e “bit-vectors”,

e “arrays”,

e “tuple/records/enumeration types”

e “algebraic (recursive) data-types”.

A ferramenta Z3 fornece funcionalidades sobre a aritmética real (R)e inteira (Z), bit-arrays de
tamanho fixo, arrays extensionais, uninterpreted functions, e quantificadores.

O Z3 tem integrado um conjunto de ferramentas da Microsoft Research. As ferramentas de
andlise, verificagao e teste de programas, incluem: Spec#/Boogie, Pex, Yogi, Vigilante, SLAM,
F7, SAGE, VS3, FORMULA, e HAVOC. Além do formato nativo de sintaxe, o Z3 reconhece os
formatos SMT-LIB, SMT-LIB versao 2 e Simplify.

Neste projecto no entanto procura-se validar as condigbes de verificacao geradas pelo Vcgen.
Pelas demonstragoes apresentadas na secgio tedrica (Parte I), se as condigdes de verificacao geradas
automaticas forem validas os pressupostos apresentados serao também validos.

Surge-nos assim a dificuldade apresentada pela ferramenta uma vez que os SMT’s procuram
a existéncia de uma valoracao que satisfaca a formula apresentada.

Contudo a solucao deste problema ¢ trivial como bem conhecido na légica estudada no primeiro
ano. Dada uma formula légica de primeira ordem b’ ao procuramos saber a sua validade, por
reducao ao absurdo (16gica cldssica), se ndo existir uma valoracao que satisfaga b’, entdo b’ é uma
féormula valida. Assim basta perguntar & ferramenta SMT se existe valoragao que satisfaga —b'.
Caso haja valoragéo que satisfaga —b’, entao, por redugao ao absurdo, b’ nao é uma formula valida.

No relatério apresentado, o sistema realiza esta transformagao, pedindo ao SMT a satisfacao
da negagao das condicoes de verificagao.
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