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Resumo

Este trabalho apresenta um algoritmo distribuido para o problema de
Verificagao de Modelos com Fronteiras. O modelo proposto divide o pro-
blema a ser resolvido em um solucionador primério e varios secundarios,
com o objetivo de executar cada um em um computador diferente. Esta
arquitetura permite explorar a simetria inerente do problema de Verifi-
cacao de Modelos com Fronteiras devido ao fato de que cada transicao
do modelo ser semelhante as outras. Os resultados obtidos demonstram
que esta divisao de tarefas é eficiente e obtém ganhos significativos. No
decorrer deste texto apresentamos exemplos em que obtivemos ganhos
de até um ordem de magnitude no tempo de resposta e na utilizagao de
memoria.

Abstract

This work introduce a distributed algorithm to the bounded model chec-
king problem. The proposed model distribute the problem between a
primary solver and several secondary solvers with the objective of exe-
cute each one in a different computer. This architecture explore the
inherent simmetry of the bounded model cheking problem, due to the
fact that each transition in the model is similar to the other ones. The
results obtained show that this task distribution is efficient. In the course
of the text we present examples where we achieved gains up to one order
of magnitude in time and memory utilization.
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Capitulo 1

Introducao

1.1 Motivacao

Um dos maiores obstaculos para a utilizagao de computadores para a
realizacao de tarefas sensiveis e criticas é a limitada capacidade humana
em modelar e implementar sistemas mantendo um alto nivel de confianga e
correcao. Falhas sao uma constante em sistemas de computagao.

As técnicas mais comuns que tentam reduzir as falhas de um sistema
sao testes e simulagoes [1]. Embora estas técnicas consigam detectar muitas
falhas, erros mais sutis dificilmente sao encontrados.

Verificagio de Modelos [2] é uma abordagem complementar ao problema
de deteccao de falhas em um sistema. Enquanto que testes e simulacoes
exploram apenas algumas possibilidades de cenarios em um sistema, essa
técnica faz uma exploracao exaustiva de todos os cenarios possiveis.

Nessa técnica uma propriedade comportamental é verificada sobre um
modelo formal do sistema através da enumeracao exaustiva de todos os esta-
dos alcangaveis e dos comportamentos encontrados na passagem sobre estes
estados. Comparada a outras técnicas a Verificacao de Modelos apresenta
duas vantagens notaveis:

1. A técnica é completamente automatica e sua aplicacao nao precisa da
supervisao de nenhum especialista.

2. Quando uma falha é encontrada no modelo um contra-exemplo é sempre
demonstrado buscando mostrar como alcancar essa falha.

Porém a Verificacao de Modelos sofre de uma grave limitacao. Depen-
dendo do sistema a ser verificado o modelo gerado serd tao grande que nao
sera possivel representa-lo na memoria de um computador.



O aparecimento da técnica Verificagao Simbdlica de Modelos [3, 4], que
representa os estados através de fungoes logicas, tornou possivel a repre-
sentacao de um numero astrondémico de estados. Nessa técnica o modelo
é tradicionalmente implementado através de diagramas de decisao binarios
(BDDs [5]).

No entanto a capacidade de representacao dos BDDs nao atingiu niveis de
modelagens reais, aquelas necessarias pela industria. Técnicas como abstra-
¢ao e raciocinio composicional em conjunto com otimizacoes dos algoritmos
possibilitaram aos BDDs ingressar em ferramentas comerciais, mas ainda em
um nivel abaixo do desejado pela industria.

Um outro método de verificagao baseado em representacoes simbdlicas
surgiu no final da década de 90 [6, 7]. Este método foi chamado de Verifica¢ao
de Modelos com Fronteiras (Bounded Model Checking - BMC') e é baseado em
algoritmos de solugao de problemas de satisfiabilidade (SAT [8, 9]). Quando
aplicado, uma férmula proposicional é criada para representar o modelo e as
propriedades que este deve atender. KEssa formula proposicional é entregue
a um algoritmo SAT. Se a féormula nao for satisfazivel entao o modelo esta
correto. Caso contrario o modelo tem alguma falha e as atribuicoes para a
falha sdo o contra-exemplo. BMC baseado em SAT conseguiu detectar falhas
em modelos de tamanho adequado para aplicagoes industriais. Mas, como as
outras solucoes, também sofre com o problema de explosao de estados. Para
alguns modelos, ele executara infinitamente em busca de uma atribuigao
para a férmula logica correspondente. Outros modelos nao poderao nem ser
representados na memoria do computador.

Uma alternativa natural para melhorar o método é a paralelizacao do
mesmo. A utilizacao de varios computadores para a solucao de um mesmo
problema sempre trouxe ganhos nas mais variadas areas da ciéncia da com-
putacao.

O trabalho desenvolvido se encaixa nesse contexto. Criamos um novo
algoritmo distribuido para a verificacao simbdlica de modelos baseado em
procedimentos SAT e no paradigma de passagem de mensagens.

1.2 Justificativa

Existem dois principais motivos que justificam essa pesquisa:

1. O desenvolvimento de um algoritmo de Verificacao Simbdlica de Mo-
delos distribuido torna possivel a verificacao de sistemas cada vez mais
complexos. A solucao dos erros encontrados diminui custos e, em casos
extremos, salvam vidas.



2. O custo de um cluster computacional muitas vezes excede a capacidade
financeira da maioria das instituicoes de pesquisas e de empresas. A
utilizagao dos proprios laboratérios de desenvolvimento e de pesquisa
como cluster é uma solucao viavel e muitas vezes a tnica disponivel
para essas pessoas.

1.3 Objetivos

Este trabalho tem como objetivo contribuir com o desenvolvimento de um
dos métodos mais eficientes de deteccao de falhas em sistemas, a Verificacao
Simbdlica de Modelos baseada em algoritmos SAT. A contribui¢ao plane-
jada envolve a aplicacao de conceitos de sistemas distribuidos na solugao do
problema.

O primeiro objetivo do trabalho sera desenvolver um algoritmo de Ve-
rificacao Simbodlica de Modelos distribuido. O algoritmo serd desenvolvido
visando usufruir ao maximo dos recursos oferecidos por um cluster de com-
putadores.

O segundo objetivo serd implementar este algoritmo em um verificador de
modelos simbélico utilizado em larga escala. O terceiro objetivo sera avaliar
este algoritmo fazendo a verificagao de sistemas complexos. O quarto e tltimo
objetivo sera comparar estes resultados com solugoes alternativas ao mesmo
problema.

1.4 Organizacao

Esta dissertagao esta organizada em sete capitulos que podem ser dividi-
dos em dois grupos. O primeiro grupo discute o problema, a abordagem es-
colhida para traté-lo e os fundamentos. O segundo grupo discute o algoritmo
proposto, sua implementacao e os resultados de experimentos realizados com
0 Mesmo.

Os primeiro capitulo introduz o tema da dissertacao. Os capitulos seguin-
tes apresentam uma visao geral sobre as técnicas em que nosso algoritmo se
fundamenta: solucionadores SAT baseadas no algoritmo Davis-Putman [10] e
BMC baseado em métodos SAT. Em seguida descrevemos com mais detalhes
o problema de explosao de estados e qual foi a abordagem escolhida para
trata-lo.

O segundo grupo comeca no quinto capitulo, onde descrevemos com de-
talhes como funciona o algoritmo e o comparamos com solugoes apresentadas



por outros pesquisadores. Em seguida, discutimos a implementacao e os ex-
perimentos realizados. Por fim, no ultimo capitulo concluimos o trabalho.



Capitulo 2

SAT

2.1 Introducao

Satisfiabilidade Proposicional (SAT) é o problema de decidir se existe uma
atribuicao para variaveis em uma férmula proposicional que faz com que a
férmula seja verdadeira.

Embora o problema de satisfiabilidade proposicional seja um problema
bastante simples de se descrever ele é um marco na teoria da complexidade
computacional. Ele foi o primeiro problema que provaram ser NP-completo
[11]. Dada essa classificacdo ¢ bem improvéavel que exista algum algoritmo
polinomial para SAT. No entanto, uma grande quantidade de pesquisas no
ultimos anos mostrou que algumas instancias do problema de satisfiabilidade
podem ser resolvidas eficientemente na pratica.

Muitos problemas podem ser codificados em SAT, inclusive Verificacao de
Modelos com Fronteiras. As formulas SAT geradas a partir desses problemas
sao entregues a solucionadores SAT, normalmente no formato CNF. Estes
por sua vez fazem a busca por atribuicoes que satisfacam as féormulas.

Existem muitos solucionadores SAT disponiveis ao publico (e.g. GRASP
[12, 13], POSIT [14], WalkSAT [15]). Esses algoritmos ou sao completos ou
sao métodos estocdsticos. Para uma dada instancia SAT, algoritmos comple-
tos ou encontram uma solucao ou provam que nao existe nenhuma solucgao.
Métodos estocasticos, por outro lado, nao podem provar que uma determi-
nada instancia nao é satisfazivel, mas podem encontrar solucoes para deter-
minadas instancias rapidamente. No caso de BMC, onde queremos provar a
insatisfiabilidade das instancias, métodos completos sao um requisito.

Nos ultimos anos, algoritmos baseados no procedimento Davis-Putman-
Logemann-Loveland (DPLL) [16] vém emergindo como alguns do mais efi-
cientes solucionadores SAT completos. Na ultima década, em particular,
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pudemos presenciar um aumento significante na pesquisa de solucionadores
SAT baseados nesse procedimento. Uma das principais razoes para isso foi
a descoberta de aplicacoes préticas, como a Verificagao de Modelos, que le-
varam os solucionadores existentes ao limite, fornecendo motivacao para a
busca de algoritmos ainda mais eficientes. Uma nova geracao de soluciona-
dores SAT surgiu, entre os quais podemos citar o BerkMin [17], o SATO [18§]
e o Chaff [19]. Essa nova geracao pode resolver instancias do SAT geradas
a partir de aplicacoes industriais com dezenas de milhares ou até milhoes de
variaveis.

Maiores detalhes sobre solucionadores SAT podem ser encontrados em
relatérios que oferecem um visao geral sobre o assunto. Destaque para os
relatérios [9, 20, 21].

Na proxima se¢ao descrevemos o que ¢ uma féormula CNF, formato usado
pela maioria dos solucionadores SAT. Em seguida, descrevemos como funci-
ona um solucionador genérico baseado no procedimento DPLL. Para concluir,
citamos a competicao SAT que mede a performance dos mais variados solu-
cionadores SAT existentes, quando defrontados com os mais diversos tipos
problemas.

2.2 CNF

Normalmente solucionadores SAT trabalham com férmulas na forma nor-
mal conjuntiva (CNF). Isso ndo é uma limitagao, ja que existem algoritmos
polinomiais (e.g. [22]) que transformam qualquer férmula proposicional para
uma féormula equivalente no formato CNF.

Definicao 1 Uma formula esta em CNF se e somente se ela é uma conjun-
cao de clausulas. E uma cldusula é uma disjuncao de literais, onde um literal
¢ uma das fases de uma varidvel logica. As fases de uma varidvel logica x
sao a fase negativa — x e fase positiva x.

Uma féormula CNF é também chamada de banco de clausulas.
Algumas clausulas recebem nomes especiais:

1. Uma clausula contendo apenas um literal sem valor atribuido é cha-
mada de clausula unitaria.

2. Uma clausula sem literais é chamada uma clausula vazia e é interpre-
tada como falsa.

3. Uma clausula que tem todos os seus literais atribuidos com valor 0 é
chamada de clausula conflitante.
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Um exemplo de formula CNEF":
(aVd)A(aV—cV=h)AN(@VhVI)A(bVE)

Dada a estrutura de uma férmula em CNF podemos notar que basta
conseguirmos uma atribuicao que satisfaga pelo menos um literal em cada
clausula.

No restante do texto vamos assumir que as férmulas proposicionais sempre
vao estar no formato CNF.

2.3 O arcabouco basico DPLL

Um solucionador SAT baseado em DPLL é normalmente um software com
poucas linhas. A maioria desses solucionadores tém cerca de mil linhas de
c6digo, a maioria das vezes escritas em C ou C++ por razoes de eficiéncia.

A base do DPLL é um algoritmo de busca com retrocesso. Esse algoritmo
percorre o espaco de 2™ atribuicoes possiveis para as n variaveis da instancia
SAT, organizando a busca através da manutencao de uma drvore de decisdo.
Cada nodo dessa arvore de decisao representa uma atribui¢ao a uma variavel,
tais atribuigoes sao conhecidas como atribuicoes de decisao e as variaveis sao
varidveis de decisao. Um nivel de decisao é associado com cada atribuicao
de decisao para indicar a profundidade dessa atribuicao na arvore de decisao.
A primeira atribuicao esta no nivel de decisao 1.

Em linhas gerais, o funcionamento segue os seguintes passos. Em cada
nodo dessa arvore de busca, o algoritmo decide por uma atribuicao de valor
a uma variavel. Em seguida, computa as implicagoes imediatas através da
aplicagao iterativa da regra da cldusula unitaria. Por exemplo, se a atribuicao
escolhida for 1 = 1, entdao a cldusula (—z; V x2) implica imediatamente
que xo = 1. Essa atribuicdo, por sua vez, pode implicar em outras. A
aplicacao iterativa da regra da clausula unitéaria é conhecida como Propagagao
de Restricao Logica (Boolean Constraint Propagation - BCP).

Um resultado comum de BCP é que podemos chegar a um ponto em que
as implicagoes geram um conflito (uma ou mais cldusulas insatisfeitas), dei-
xando a férmula insatisfazivel. Neste caso, o procedimento tem que realizar
o retrocesso. Por exemplo, se a férmula que descrevemos no exemplo anterior
também contiver a clausula (—z; V —22) entao claramente a decisao z; = 1
tem que ser alterada e as implicagoes da nova decisao devem ser recompu-
tadas. Ao fazer isso, o algoritmo “poda” parte da arvore de busca. Se no
momento em que um conflito for detectado ainda tivermos n variaveis sem
atribuicao, uma sub-arvore de tamanho 2" é “podada”. Esse mecanismo é
uma das principais razoes da eficiéncia desse procedimento.
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A estrutura geral de um procedimento baseado no DPLL pode ser encon-
trada na pagina 14.
O procedimento apresentado consiste de quatro funcoes principais:

Decide() que escolhe uma atribuigdo em cada estagio do processo de busca.
Os procedimentos de decisao sao baseados em heuristicas. Maiores
detalhes sobre essas heuristicas podem ser vistos na secao 2.3.1.

Deduz() que implementa o BCP e mantém um grafo de implicagoes. Maio-
res detalhes sobre a implementacao do BCP podem ser vistos na segao
2.3.2.

Diagnostica() que identifica as causas dos conflitos e pode acrescentar im-
plicacoes adicionais ao banco de clausulas, mecanismo que é chamado
de aprendizado direcionado por conflito e é descrito na secao 2.3.3.

Apaga() que apaga a atribuigao feita no nivel atual de decisao e suas res-
pectivas implicacoes.

Na literatura os procedimentos Decide(), Deduz() e Diagnostica() sao
considerados os trés motores de um solucionador SAT. Diferentes implemen-
tacoes desses motores geram algoritmos SAT diferentes.

O funcionamento geral do procedimento SAT() é simples. A complexi-
dade fica por conta da implementagao dos motores, que é ignorada nessa
secao. Seguindo o procedimento, podemos notar que a primeira agao, em um
determinado nivel de decisao d, é a escolha de uma atribuicao de variavel
pelo motor Decide(). Se todas as varidveis ja tiverem sidos atribuidas (in-
dicado por TODAS-ATRIBUIDAS ), temos um conjunto de atribuigoes que
satisfazem a férmula proposicional e o solucionador devolve SATISFA TIVEL.
Caso contrario, o motor Deduz() realiza o BCP. Se o BCP terminar sem a
indicacao de conflito, o procedimento é chamado recursivamente em um nivel
de decis@o mais alto. Sendo, o motor Diagnostica() analisa o conflito e decide
qual o proximo passo a ser tomado. Se a variavel tiver sido atribuida apenas
uma vez, o motor inverte a atribui¢ao e o motor Deduz() é executado nova-
mente. Se a atribuicao inversa também falhar, isso significa que a atribuicao
escolhida nao é responsavel pelo conflito. Neste caso, Diagnostica() identifica
a atribuigdo que causou o conflito e o nivel de decisao # (§ é uma variavel
global que s6 pode ser alterada pelo motor Diagnostica()) para o qual SAT()
deve retroceder. O procedimento vai retroceder d — (3 vezes, executando a
fungao Apaga() em cada vez.

Nas proximas subsecoes descrevemos os principais componentes (motores)
do arcabouco DPLL.

13



Algoritmo 1 Solucionador SAT Genérico

1: Entradas: d - nivel de decisao atual

2:

3: Saidas:

4 SAT(): {SATISFAZIVEL INSATISFAZIVEL}
5. Decide(): {ATRIBUI, TODAS-ATRIBUIDAS}
6 Deduz(): {OK, CONFLITO}

7 Diagnostica(): {INVERTE, RETROCEDE}

8:

9: Variavel global: ( - nivel de decisao para retrocesso
10:

11: procedure SAT(d)

12:

13: if (Decide(d) == TODAS—ATRIBUfDAS) then
14: return SATISFAZIVEL;

15: end if

16:

17: while (TRUE) do

18: if (Deduz(d) != CONFLITO) then

19: if (SAT(d + 1) == SATISFAZ{VEL) then
20: return SATISFAZIVEL;
21: else if (3 <d | d ==0) then
22: Apaga(d);
23: return(INSATISFAZIVEL);
24: end if
25: end if
26:
27 if (Diagnostica(d) == RETROCEDER) then
28: return INSATISFAZIVEL:
29: end if
30: end while
31:

32: end procedure
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2.3.1 Heuristicas de Decisao

Um dos pontos criticos no desempenho do solucionador SAT sao as heu-
risticas de decis@o utilizadas no motor Decide(), ou em outras palavras, a
estratégia de escolha da préxima variavel a ser atribuida e qual o valor deve
ser atribuido a essa varidvel. A ordem de escolha pode ser estatica (pre-
determinada) ou decidida dinamicamente de acordo com o atual estado da
busca.

No decorrer dos anos varias heuristicas diferentes foram propostas por
diferentes pesquisadores. Naturalmente surgiram estudos comparativos [23,
24].

As primeiras heuristicas como a de Bohm [25], a MOM (que busca a varia-
vel com o méximo de ocorréncias em clausulas de tamanho minimo)(e.g. [14])
e a Jeroslow-Wang [26] sdo consideradas heuristicas gulosas porque tentam
gerar o maior nimero de implicagoes ou satisfazer a maioria das clausulas.
Elas sao tteis para instancias aleatérias do SAT mas normalmente nao tem
um desempenho destacado em instancias estruturadas (que sao geralmente o
caso de aplicagoes do mundo real).

Em [23], o autor prop6s o uso de heuristicas baseadas na contagem de
literais. Essas heuristicas contam o nimero de cldusulas nao resolvidas em
que uma dada varidvel em qualquer uma de suas fases aparece. A heuristica é
chamada de Maior Soma Dindmica Combinada (Dynamic Largest Combined
Sum - DLIS). A contagem é dependente do estado atual da busca, ou seja,
diferentes atribuicoes levam a diferentes contagens. Dessa forma toda vez
que o motor Deduz() é chamado, as contagens sdo recalculadas, o que gera
sobrecarga no processamento.

Em [19], o autor propos uma heuristica chamada Soma Decadente Inde-
pendente do Estado da Varidvel (Variable State Independent Decaying Sum
- VSIDS). VSIDS mantém uma pontuagao para cada fase da varidvel. Ini-
cialmente a pontuagao é simplesmente o niimero de ocorréncias do literal na
férmula. Na medida que novas cldusulas que contém uma variavel sao adi-
cionadas ao banco de cldusulas (pelo mecanismo de Aprendizado descrito na
seqao 2.3.3) o VSIDS aumenta a pontuagao dessa varidvel por uma constante.
Além disso, na medida que a busca progride as pontuagoes sao divididas por
uma constante. A conseqiiéncia desse mecanismo é que as variaveis com
maior pontuacao tendem a ser aquelas presentes nas cldusulas adicionadas
mais recentemente. A varidvel com maior pontuacao ¢é a escolhida pelo motor
Deduz(). Por ser independente do estado das varidveis o mecanismo é mais
barato de se manter. Experimentos mostraram nao sé que o mecanismo €
bem competitivo mas também mostraram que o procedimento usa apenas
uma pequena porcentagem do tempo total de processamento. A implemen-
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tagao dessa heuristica se mostrou mais rapida, em uma ordem de magnitude,
na média, se comparada a DLIS. Essa heuristica ¢ usada pelo moderno solu-
cionador Chaff e por sua eficiente implementacao, o ZChaff.

Mais recentemente, [17] propés um evolugao no esquema proposto pelo
VSIDS. Assim como o esse tltimo, a estratégia é buscar por variaveis que
foram “ativas” recentemente. A diferenca entre os dois esquemas é que en-
quanto VSIDS cria sua pontuacao baseada nas ocorréncias das variaveis o
novo esquema faz sua pontuagao baseada nos conflitos. Da seguinte maneira:
quando um conflito ocorre, todos os literais que foram responséveis pelo con-
flito tem sua pontuacao aumentada. A pontuacao nesse esquema também
¢ divida por uma constante no decorrer do tempo, privilegiando também as
varidveis presentes nos conflitos mais recentes. E vai além, o motor Deduz()
exige que a variavel esteja na clausula mais recentemente adicionada que nao
foi ainda resolvida. Os experimentos mostraram que esse esquema € mais ro-
busto que o VSIDS. Essa heuristica é usada por outro moderno solucionador,
o BerkMin.

2.3.2 Mecanismos de Deducao

O motor Deduz() “poda” o espago de buscas através de implicagdes gera-
das a partir da atribuicao de uma variavel.

Através de vérios anos varios mecanismos de deducao foram propostos.
Entretanto, parece que o mecanismo mais eficiente é a regra da clausula uni-
taria [16]. Esse mecanismo requer relativamente pouco poder computacional
e pode “podar” grandes arvores de busca. Essa regra determina que o lite-
ral restante na clausula unitaria deve ser atribuido com o valor 1, o que é
essencial para satisfazer a instancia SAT. Como ja foi dito anteriormente a
aplicagao iterativa da regra da cldusula unitaria, em busca de novas clausu-
las unitéarias ou de conflito, é conhecida como BCP. Todos os solucionadores
SAT modernos incluem essa regra no seu motor de dedugao.

O BCP normalmente é a etapa que ocupa maior parte do tempo de pro-
cessamento. Portanto sua implementacao influi diretamente na eficiencia do
algoritmo.

Uma implementacao simples e intuitiva para o BCP é manter contadores
para cada cldusula. O GRASP [12] usa essa idéia. Nesse solucionador cada
clausula mantém dois contadores, um para o niimero de literais que receberam
o valor 1 e outro para contar os literais que receberam o valor 0. Cada
variavel mantém duas listas: uma com as clausulas em que ela aparece como
um literal positivo e outra com as clausulas em que ela aparece como um
literal negativo. Quando uma variavel é atribuida todas as clausulas que
contém essa variavel em uma das suas fases tem seus contadores atualizados.
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Se o contador de literais de valor 0 de uma clausula conter um valor igual
ao numero total de literais nessa clausula temos um conflito. Se esse valor
for menor em uma unidade se comparado ao ntimero total de literais temos
uma cladusula unitaria. Esse mecanismo é facil de entender e implementar
mas nao é o mais eficiente.

Uma implementacao interessante de BCP foi descrita pelos criadores do
Chaff em [19]. Essa implementacao foi chamada de vigilancia por dois literais.
A idéia é baseada no seguinte principio: se um clausula tem n literais, entao
sO precisamos nos preocupar com ela quando n — 1 forem atribuidos com 0.
Ou seja, s6 vamos aplicar a regra da clausula unitaria quando o nimero de
literais atribuidos com 0 passar de n — 2 para n — 1.

Na implementacao, cada clausula tem dois literais especiais que sao deno-
minados literais de vigilancia. Inicialmente nenhum literal de vigilancia estéa
atribuido. Quando um desses literais é atribuido com 0 uma das seguintes
condigoes tem que valer:

1. Existe um literal na clausula que nao foi atribuido com 0 e nao é o
outro literal de vigilancia. Entao simplesmente substitui-se o literal de
vigilancia.

2. Apenas o outro literal de vigilancia nao esta atribuido. Entao a cldusula
¢é unitaria.

3. Apenas o outro literal de vigilancia nao esta atribuido com 0. Mas,
estd atribuido com 1. Entao nao precisamos fazer nada pois, a clausula
ja foi satisfeita.

4. Nao ha outro literal que nao tenha sido atribuido com 0. Temos um
conflito.

Esse mecanismo apresenta duas grandes vantagens:

e Precisamos apenas examinar clausulas onde os literais de vigilancia
recebem o valor 0.

e Nao precisamos alterar os literais de vigilancia durante um eventual
retrocesso. Ja que por terem sido os tltimos a serem atribuidos com 0,
ou eles perderao a atribuicao ou receberao 1 como valor.

Vamos ilustrar esse mecanismo com um exemplo. Dada a seguinte férmula
proposicional:
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.(bveVvavdVe)A
(avbVv-c) A
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=
>

Os literais em negrito sao os literais de vigilancia de cada cldusula. Ob-
serve que a ultima cldusula é uma clausula unitaria e portanto nao pode ter
dois literais de vigilancia. Mas sendo uma clausula unitaria ela nao é um
problema e sim parte da solucao. A partir dela ja sabemos que a atribuicao
a = 0 é necesséria.

Temos que encontrar as clausulas que tem fase positiva de a como literais
de vigilancia ja que estes serao atribuidos com 0. No exemplo sao as clausula
2e3.

Na clausula 2 basta substituirmos o literal de vigilancia a pelo literal —c:

l.(bvevavdVe)A
2.(mcVbVa)A

3.(av—-b)A
4.
5. (ma

Atribuigoes: {a = 0}

Na clausula 3 o unico literal disponivel é o outro literal de vigilancia, que
ainda nao foi atribuido. Portanto temos agora uma clausula unitaria. E a
seguinte implicacao: b = 0.

Buscamos entao por clausulas que tem fase positiva de b como literais de
vigilancia ja que estes serao atribuidos com 0. No exemplo sao as clausula 1
e 2.

Na cldusula 1 basta substituirmos o literal de vigilancia b pelo literal d,
ja que esse nao foi atribuido com 0.

l.(dvevaVvbVe)A
2.(mcVbVa)A

3.(av—-b)A
4.
5.(ma

Atribuigoes: {a =0,b =0}
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Na clausula 2 o tnico literal disponivel é o outro literal de vigilancia, que
ainda nao foi atribuido. Portanto temos agora uma clausula unitaria, e a
seguinte implicagao: ¢ = 0.

Buscamos entao por clausulas que tem fase positiva de ¢ como literais
de vigilancia ja que estes serao atribuidos com 0. No exemplo é apenas a
clausula 1.

Na clausula 1 basta substituirmos o literal de vigilancia ¢ pelo literal e,
ja que esse nao foi atribuido com 0.

l.(eveVaVvbVvd) A
2.(mcVbVa)A

3.(av-b)A
4.
5. (ma

Atribuigoes: {a =0,b=0,c =0}

Nao temos nenhuma implicagao pendente. O solucionador tem que decidir
por uma atribui¢ao. Suponhamos que ele escolha por atribuir d = 1.

Buscamos entao por clausulas que tem fase negativa de d como literais
de vigilancia ja que estes serao atribuidos com 0. No exemplo nao temos
nenhuma clausula que atende a essa caracteristica.

Novamente nao temos nenhuma implicacao pendente. O solucionador
tem que decidir por uma nova atribuicao. Suponhamos que ele escolha por
atribuir e = 0.

Buscamos entao por cldusulas que tem fase positiva de e como literais
de vigilancia ja que estes serao atribuidos com 0. No exemplo é apenas a
clausula 1.

Na clausula 1 o tnico literal disponivel é o outro literal de vigilancia, que
ja foi atribuido anteriormente. Portanto nao temos que fazer nada.

Temos entao a seguinte solugao para o exemplo:

.(evevaVvbvd)A
ﬁcvbv@

Atribuigoes: {a =0,b=0,c=0,d=1,e =0}
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Grafo de Implicacoes

As implicagoes geradas durante o BCP podem ser representadas por um
grafo de implicagoes. Um grafo de implicacoes tipico é mostrado na figura 2.1.

8
-y (@ v G O\ Y, (1)

Ye(®)

Variavel
de Decisao
¢ Variavel

£ Conflitante
v

-, (2) -y ) Y, ®)

Vo
Figura 2.1: Um grafo de implicagoes tipico

Um grafo de implicagoes é um grafo direcionado aciclico. Cada nodo re-
presenta uma atribuicao de variavel. A fase positiva significa que a atribuicao
foi feita com o valor 1, a fase negativa indica o valor 0.

Os arcos direcionados mostram as implicacoes. Varidveis presentes em
nodos sem antecedentes sao variaveis de decisdo (nodos cinza). Cada varidvel
tem um nivel de decisao associado, indicado com um ntimero entre parénteses.

Um grafo de implicacoes sem conflitos tem no maximo um nodo para
cada varidvel. Um conflito ocorre quando ha tanto a atribuicao 0 quanto
a atribuicao 1 para uma varidvel. Essa variavel é conhecida como varidvel
conflitante. Na figura 2.1 a variavel Vig é a varidvel conflitante.

No grafo de implicagbes um nodo @ domina um nodo b se e somente se
qualquer caminho do nodo da variavel de decisao do nivel de decisao de a
para o nodo b passa pelo nodo a. Um Ponto de Implicacao Unico (Unique
Implication Point - UIP) [12] é um nodo no nivel atual de decisao que domina
ambos os nodos da variavel conflitante. Em outras palavras, o UIP é a razao
unica que leva ao conflito em um determinado nivel de decisao.

Na figura 2.1 por exemplo, no nivel de decisao 5, Vjy domina —Vig e Vig,
e portanto é um UIP. Uma varidvel de decisao é sempre um UIP e podem
existir mais de um UIP para um conflito. No exemplo existem trés UIPs:
Vio, Vo e Vi1.
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Grafos de implicac¢oes sao usados no entendimento do funcionamento do
motor Diagnostica() e do mecanismo de Aprendizado.

2.3.3 Diagnostico, Retrocesso e Aprendizado

Sempre que um conflito é encontrado o solucionador precisa encontrar a
causa dele e tentar resolvé-lo. O motor que realiza essa tarefa é o Diagnos-
tica() que depois de identificar a razao do conflito indica como deve ser feito
o retrocesso na busca.

O algoritmo DPLL original propos um método de analise de conflito bas-
tante simples. Para cada variavel decidida, o solucionador mantém um sinal
indicando se ja foram tentadas as duas fases dessa variavel. Quando um
conflito ocorre, o algoritmo procura pela varidavel decidida com maior nivel
de decisao em que apenas uma fase foi tentada. O algoritmo entao marca
o sinal indicando que as duas fases foram tentadas, retrocede a busca até
o nivel de decisao dessa variavel e entao inverte o valor dela. Esse método
é chamado de retrocesso cronoldgico. Esse tipo de retrocesso funciona bem
para instancias randomicas de SAT.

Para instancias SAT estruturadas (que sao geralmente o caso de aplicagoes
do mundo real), o retrocesso cronolégico nao é suficiente. Motores mais
avancados de diagndstico buscam encontrar e entender a causa direta para o
conflito. Esses motores normalmente retrocedem o processo de busca a niveis
de decisao anteriores aos do retrocesso cronolégico. E por isso o método que
usam ¢ chamado de retrocesso nao-cronoldgico e foi proposto inicialmente no
dominio dos problemas de satisfacdo de restrigoes (Constraint Satisfaction
Problem - CSP, e.g. [27]) .

Durante o diagndstico do conflito, informacao sobre o conflito pode ser
adicionada ao banco de clausulas. As clausulas adicionadas, embora sejam
redundantes no sentido que nao mudam a satisfiabilidade do problema origi-
nal, impedem que o mesmo erro aconteca no futuro, “podando” a arvore. Esse
mecanismo é chamado de aprendizado direcionado por conflito. As clausulas
adicionadas sao chamadas de clausula de conflito.

O retrocesso nao-cronoldgico em conjunto com o aprendizado direcionado
por conflito, foi incorporado em solucionadores SAT pela primeira vez em
[12, 28]. Esse foi um dos principais avangos que permitiram que esses proce-
dimentos tratassem instancias do problema SAT com dezenas de milhares de
variaveis.

De maneira geral podermos descrever a geracao de uma clausula de con-
flito da seguinte maneira. O grafo de implicagoes é dividido por um corte
em duas partigdes. Uma parti¢cao que tem todas as varidveis de decisao (cha-
mada de lado da decisio) e a outra que tem todas as varidveis conflitantes
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(chamada de lado do conflito). Todos os nodos no lado de decisao que tem
pelo menos um arco direcionado para o outro lado fazem parte da causa do
conflito. Um grafo de implicacoes biparticionado pode ser visto na figura 2.2.

-~y (M)

Lado do
Conflito

Corte 1

Figura 2.2: Grafo de Implicacoes Bipartido com diferentes cortes
Para formar uma biparticao temos que definir o corte. Cortes diferentes

correspondem a diferentes esquemas de aprendizado. Na figura 2.2 a partir
do corte 1 temos que a seguinte atribuicao nos levou a um conflito:

{‘/1:1,‘/},:1,‘/5:07‘/17:07‘/19:1}

A partir dessa atribuicao podemos gerar a seguinte clausula de conflito:

Conflito = (Vi AV3A=V5A=Viz A Vi)
= Conflito = (Vi AV3A=V5 A=V A Vi)
Clausula de Conflito = (=V3 V=V V V5V ViV =V)

Semelhantemente, o corte 2 corresponde a clausula:

(Vo v =Vyv =WV Vir V=Vi)
Existem muitos outros esquemas de aprendizado direcionado por conflito,

muitos deles explorando o conceito de UIP [12]. Os detalhes desses diferentes
esquemas podem ser encontrados em [29, 21].
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2.4 Competicao SAT

A competigdo SAT [30] é um concurso que vem sendo organizado desde
2002 e ocorre em conjunto com o Simposio Internacional de Teoria e Aplicacao
de Provas de Satisfiabilidade.

O propésito dessa competicao é identificar novos benchmarks desafiado-
res e promover novos solucionadores SAT assim como compara-los com os
solucionadores considerados no estado-da-arte.

A competigao é toda realizada utilizando o sistema SAT-Ex [31].

Em 8 de maio de 2003 encerrou-se a segunda competicao SAT que havia
comegado em 14 de fevereiro do mesmo ano. Os organizadores temiam que
passado apenas um ano grandes progressos nao seriam alcancados. Mas para
a surpresa deles varios competidores foram capazes de resolver em quinze
minutos instancias SAT que nao eram resolvidas em menos de seis horas
pelos melhores colocados da primeira competicao.

A plataforma de testes foram dois clusters homogéneos de maquinas Li-
nux. O primeiro cluster, localizada no Laboratoire de Recherche en Informa-
tique (LRI, Orsay, Franga), era composto de quinze computadores, todos com
processadores Athlon 1800+ com 1 Gb de meméria RAM. O segundo, locali-
zado no Dipartimento di Informatica Sistemica e Telematica (DIST Genoa,
Itélia), era composto de oito computadores, todos com processadores Pen-
tium IV 2.4 GHz com 1 Gb de memédria RAM. Ambos usavam o sistema
operacional Red Hat Linux 7.2.

Os problemas a serem resolvidos foram divididos em trés categorias:

Problemas Industriais criados a partir de aplicacoes industriais reais.

Problemas Aleatérios criados partir de algum critério mais geral, como
um numero fixo de variaveis e de clausulas.

Problemas Preparados Manualmente criados cuidadosamente buscando
explorar caracteristicas especificas das formulas.

Por causa dos limites de solucionadores estocésticos cada categoria foi
dividida ainda em duas: problemas satisfaziveis e problemas insatisfaziveis.
Mas como esse tipo de solucionadores nao sao importantes para BMC vamos
ignorar essa classificacao.

A idéia inicial era premiar o melhor solucionador genérico, que teria a
melhor performance nas trés categorias. Entretanto para os organizadores
nao fazia sentido comparar solucionadores voltados para resolver instancias
aleatorias com outros preparados para lidar com instancias geradas a partir
de problemas da industria. Passou-se a premiar por categoria.

A competicao de 2003 foi entao dividida em trés fases:
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1. A primeira fase é uma etapa preparatéria tanto para os competidores
quanto para os organizadores. Os competidores podiam testar seus so-
lucionadores com os padroes exigidos pela competicao e com os sistemas
operacionais onde eles seriam executados. Os organizadores por sua vez
testaram os solucionadores em benchmarks que nao participariam da
competicao. Os solucionadores que nao funcionaram corretamente fo-
ram devolvidos aos seus desenvolvedores que tinham uma chance de
reparar os erros. Os organizadores realizaram os testes uma segunda
vez eliminando os solucionadores que persistiram em erros. Outra ta-
refa dos solucionadores foi a avaliacao dos benchmarks e a separagao
dos mesmos nas categorias.

2. Na segunda fase todos os solucionadores foram testados com todos os
benchmarks. Se o solucionador nao dava uma resposta dentro de um
tempo limitado (que foi definido de acordo com o nimero de partici-
pantes) ele era interrompido.

3. Na terceira fase os organizadores selecionavam os melhores solucionado-
res de cada categoria e entao executavam eles com as menores instancias
nao resolvidas de cada categoria. Nessa fase o tempo de execucao era
substancialmente maior.

Os benchmarks desenvolvidos a partir de problemas de Verificacao de Mo-
delos estao nessa categoria. Dessa forma apenas os resultados dessa categoria
interessam para esta dissertacao.

Problemas Industriais
Solucionador | Problemas Solucionados
forklift 12
berkminb61 11
satzool 5
jerusatlb 5
satnik 4
zchaff 4
funex 3
oepir 1
jquest2 0
limmat 0

Tabela 2.1: Resultado Final da Competicao SAT 2003 na Categoria de Pro-
blemas Industriais
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Como podemos observar na Tabela 2.1, dos dez solucionadores que pas-
saram a terceira fase na categoria de problemas industriais, oito conseguiram
resolver pelo menos uma instancia.

Os seis primeiros solucionadores podem ser descritos da seguinte forma:

1.

forklift O grande vencedor pode ser visto como uma extensao do so-
lucionador BerkMin62. Infelizmente nao sabemos as melhorias imple-
mentadas no BerkMin62 e no ForkLift, pois estes trabalhos nao foram
publicados e nao tem o seu cédigo disponibilizado. Sabemos apenas que
os autores consideram essas versoes superiores ao BerkMin original.

. berkmin561 O segundo colocado também ¢ um implementacao do

BerkMin. Porém, tanto o trabalho [17] quanto o cdédigo [32] estao
disponiveis publicamente.

. satzool O terceiro colocado ¢ um solucionador similar ao Chaff [19].

Ele foi desenvolvido com o propdsito principal de ser capaz de se inte-
grar com novas técnicas de Verificacao de Modelos. As técnicas usadas
por esse solucionador estao descritas em [33]. Seu cédigo fonte estd
disponivel em [34].

. jerusatlb Neste solucionador o autor escreveu um algoritmo novo ba-

seado no DPLL. Também estd disponivel para o ptublico em [35].

. satnik Este é outro solucionador baseado no Chaff. Suas inovagoes

também estdo descritas em [33]. Informagoes sobre o solucionador e
trabalhos do autor podem ser encontrados em [36]. O c6digo nao estéd
disponivel para download mas talvez possa ser obtido através de um
pedido direto para o autor.

. zchaff Este é o vencedor da competigao de 2002. O zChaff é um

implementagao do Chaff com foco em performance e capacidade. Se
c6digo pode ser obtido em [37].

Dados os resultados e as descri¢oes podemos deduzir que, para Bounded
Model Checking, os trabalhos mais interessantes sobre o problema SAT sao
aqueles baseados no BerkMin [17] e no Chaff [19].
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Capitulo 3

Bounded Model Checking com
solucionadores SAT

3.1 Introducao

A Verificacao de Modelos foi proposta pela primeira vez como uma téc-
nica de verificagao cerca de vinte anos atras. Essa técnica engloba algoritmos
para a verificacao de propriedades de sistemas através da busca no espaco
de estados desses sistemas. As propriedades a serem verificadas sao escri-
tas em logica temporal, um formalismo para o raciocinio sobre a ordenacao
de eventos no tempo sem a introducao explicita de medidas de tempo. Em
l6gica temporal pode se, por exemplo, expressar uma propriedade que nao
¢é verdadeira no presente mas pode eventualmente ser no futuro. Ou, por
exemplo, pode se expressar que essa propriedade inevitavelmente vai ser tor-
nar verdadeira no futuro. Um linguagem de especificacao rica combinada
com um alto nivel de automacao fez da Verificacao de Modelos uma técnica
muita atraente para a industria.

As primeiras implementacoes de verificadores de modelos aparecerem no
comego da década de 80 e usavam representacoes explicitas dos grafos de
transigoes de estados e tentavam explora-las usando técnicas eficientes de
caminhamento em grafos. Entretanto, o problema de explosao de estados,
onde o tamanho do espaco de estados crescia exponencialmente com o niimero
de componentes do sistemas, geralmente limitava essas técnicas a modelos
com menos de um milhao de estados. O que tornava o método inadequado
para aplicacoes industriais.

Na comego da década de 1990 surgiram técnicas que usavam a exploragao
simbdlica de estados. Na Verificacao de Modelos Simbdlica [3, 4] uma busca
em largura do espaco de estados era efetuada através do uso de diagramas
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de decisao bindrios. (BDDs [5]). Os BDDs representavam as fungoes carac-
teristicas do conjunto de estados e permitiam a computacao das transigoes
entre conjuntos de estado ao invés de estados individuais.

O primeiro verificador simbélico baseado em BDDs foi capaz de verificar
modelos de significativa complexidade, como o protocolo de verificacao de
consisténcia de cache Futurebus+ [38]. No entanto, enquanto essas técnicas
aumentaram em uma ordem de magnitude o tamanho dos modelos verifi-
caveis, esse tamanho apenas se igualou ao dos menores componentes ditos
“interessantes” industrialmente. Durante a década de 1990 a capacidade dos
verificadores baseados em BDDs aumentou, através de melhorias na imple-
mentacao dos BDDs e no progresso no uso de técnicas como abstracao e
raciocinio composicional. Esses avancos permitiram que os verificadores se
tornassem ferramentas CAD comerciais. Mas ainda assim nao deram a eles
poder suficiente para representar modelos do tamanho que um usuério tipico
de industria gostaria.

No final da década de 1990 uma nova técnica, Bounded Model Checking
(BMC) com solucionadores SAT [39, 6, 7], trouxe resultados promissores.
Esse método pode ser aplicado para propriedades de sobrevivéncia (liveness)
e seguranca (safety), onde a verificagdo de propriedades de seguranca envolve
verificar se um dado conjunto de estados é alcancavel e a verificacao de pro-
priedades de sobrevivéncia envolve a busca por lacos no grafo de transigoes de
estados. Informalmente, uma propriedade de seguranca estipula que “coisas
ruins” nao acontecam durante a execugao de um programa e propriedade de
sobrevivéncia estipulam que “coisas boas” acontecem (eventualmente) [40].

Um exemplo simples de propriedade de seguranca é um invariante, que
¢ uma propriedade que simplesmente tem que ser verdadeira em todos os
estados alcancaveis do modelo. Obviamente se existe uma seqiiéncia de es-
tados em que algum estado tem um suposto invariante falso, a propriedade
nao pode ser chamada de invariante. Experimentos mostraram que buscas
por contra-exemplos desse tipo sao feitas com notavel eficiéncia através de
BMC, mesmo em modelos que seriam dificeis de serem tratados com BDDs.
Outra vantagem comparativa é que BMC requer pouca intervencao manual
enquanto BDDs exigem a ordenagao de variaveis e o uso de algumas abstra-
¢oes manuais.

A robustez e a escalabilidade de BMC fez essa técnica muita atrativa
para a industria. Além das vantagens ja citadas existe ainda o fato de que
os solucionadores SAT como o GRASP [12, 13|, o SATO [18], o Chaff [19] e
o algoritmo de Stalmarck [41] raramente precisam de espaco exponencial, o
oposto do comportamento dos BDDs.

O BMC nao é um método completo pois na maioria das vezes nao verifica
o espaco de estados total. A outra falha do BMC sao os poucos tipos de
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propriedades que podem ser verificadas.

Na préxima secao vamos explicar um pouco mais sobre o funcionamento
da Verificacao de Modelos com foco na légica temporal. Na tultima secao
descrevemos com detalhes o que é e como funciona o BMC.

3.2 Loébgicas Temporais

Muitos projetos, especialmente projetos de hardware, podem ser mode-
lados como sistemas de transicao de estados com a finalidade da verificacao
da sua corretude. A Verificacao de Modelos oferece um meio atraente para
se fazer questionamentos sobre um sistema de transicao de estados. Nessa
técnica, alguém descreve uma propriedade de um sistema em ldgica temporal
[2] e entao executa o procedimento que vai percorrer o grafo de transigao de
estados e determinar onde a propriedade é atendida. O tipo de procedimento
que percorre o grafo de transicao vai variar com a légica temporal e o tipo
de formula utilizada pela propriedade.

Légicas temporais se mostraram ao longo do tempo bastante tteis para a
especificagao de sistemas. Elas foram originalmente desenvolvidas por filéso-
fos para a investigacao da maneira com a qual o tempo é usado em argumentos
de linguagem natural [42]. Embora um bom nimero de légicas temporais foi
estudado, a maioria tem um operador como G f que é verdadeiro no presente
se [ for sempre verdadeiro no futuro (i.e., se f é globalmente verdadeiro).
As légicas sao geralmente classificadas de acordo com a estrutura que é assu-
mida para o tempo, que varia entre linear ou ramificada. Na légica temporal
linear os operadores descrevem eventos sobre um tnico caminho. Na légica
temporal ramificada os operadores quantificam sobre os caminhos que sao
possiveis a partir de um determinado estado.

Nesse trabalho vamos nos concentrar na chamada légica temporal linear
(LTL) [43]. O algoritmo de BMC original trabalha com essa légica [6]. Exis-
tem trabalhos que mostram como usar BMC com outras 1égicas como CTL
[44]. Como LTL foi pioneira com BMC é razoavel pensarmos que os algorit-
mos que vamos encontrar para eles estejam mais maduros do que as versoes
para outras légicas, o que justifica a escolha.

LTL, quando comparada com outras légicas, ¢ normalmente aclamada
como mais intuitiva, embora ninguém tenha provado tal fato. No entanto
é certo que a Verificacao de Modelos com férmulas LTL tem alta comple-
xidade [45, 46, 47]. Por muitos anos a viabilidade de um verificador LTL
era questionada até que em 1982 foi publicado um algoritmo LTL que era
exponencial no tamanho da férmula, mas linear no tamanho do modelo [48].
Desde entao diversas otimizacoes vem mostrando que a verificagao com LTL
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é viavel. BMC mostrou que modelos reais podem ser verificados com LTL.
Maiores informacoes sobre légicas temporais e como Verificacao de Mo-
delos é realizada com essas légicas podem ser encontradas em [49, 50, 51, 52,
53, 54, 55] e [2, 56| respectivamente.
Nas proximas subsegoes vamos descrever o que é LTL.

3.2.1 Sintaxe das Formulas LTL

A sintaxe das formulas LTL é definida pelas seguinte regras:

1.

7.

Cada proposi¢ao atomica p é uma férmula (com as quais as proprieda-
des dos estados s@o representadas).

. Se f e g sao formulas entao = f, f Age fV g sao férmulas.

Se f é uma férmula entao X f é uma férmula.
Se f é uma féormula entao F f é uma férmula.

Se f é uma féormula entao G f é uma férmula.

. Se [ e g sao féormulas entao f U g é uma férmula.

Se f e g sao férmulas entao f R g é uma férmula.

Adiantando parte da semantica:

e O operador X requer que a propriedade que o sucede seja verdadeira

no proximo estado. A letra X é oriunda da palavra inglesa nezt.

O operador F requer que a propriedade que o sucede seja verdadeira
em algum estado futuro. A letra F é oriunda da palavra inglesa future.

O operador G requer que a propriedade que o sucede seja verdadeira
em todos os préximos estados, inclusive o estado atual. A letra G é
oriunda da palavra inglesa global.

O operador U é usado para combinar duas propriedades. Ele requer
que a segunda propriedade seja verdadeira em um determinado estado
futuro ou presente e em todos os estados entre o presente e esse estado
a primeira propriedade seja verdadeira. A letra U é oriunda da palavra
inglesa until.
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e O operador R também é usado para combinar duas propriedades. Ele
requer que a segunda propriedade seja sempre verdadeira no caminho
até um estado em que a primeira seja verdadeira, inclusive. Entretanto
a primeira propriedade nao é obrigada a ser verdadeira, deixando como
unica alternativa manter a segunda propriedade sempre verdadeira. A
letra R ¢é oriunda da palavra inglesa release.

3.2.2 Estruturas Kripke

Em Verificacao de Modelos o significado de uma férmula de logica tem-
poral é sempre determinado com respeito a um grafo de transicao de estados

rotulado, por razoes histéricas, estruturas desse tipo sao chamadas Kripke
[42].

Definigcao 2 Seja AP um conjunto de proposi¢coes atomicas. Uma estrutura
Kripke M sobre AP ¢é uma tupla M = (S,I,T, L) onde:

1. S € um conjunto finito de estados.
2. I C S € o conjunto de estados iniciais.

3. T CS xS €arelagao de transicao que tem que ser total, isto €, para
cada estado s € S tem que existir um estado s € S tal que T(s, s').

4. L : S — 247 ¢ a funcdao que rotula cada estado com o conjunto de
proposicoes atomicas que sao verdadeiras naquele estado.

Obs.: Para (s,t) € T nos também podemos escrever s — t.

As férmulas LTL descrevem eventos sobre caminhos. Definimos um ca-
minho sobre uma estrutura Kripke da seguinte forma:

Definicao 3 Seja M uma estrutura Kripke e m um caminho:

1. Um caminho em M a partir de um estado s € uma seqiiéncia infinita de

estados T = 808189 . .. tal que so = s e T(s;,8;41) existe para qualquer
1> 0.
2. 7T(’L) = S;

3. 7Ti = (Si, Si+1, - - )
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3.2.3 Semantica das Formulas LTL
A seméantica LTL é definida pela relagao 7 = f:

Definicao 4 Seja M uma estrutura Kripke, m um caminho em M e f e g
formulas LTL. Entao a relagao w = f (a formula f € vdlida no caminho )
€ definida da sequinte maneira:

TED iff pe€l(n(0))

(O primeiro estado de 7 é rotulado com p)

mEof iff f 2 Ux(0)

(f nao € valida em 7)

TEfANg iff TEfernkEg

(f e g sao vdlidas em )

TEfVyg iff mlfourkyg

(f ou g sao vdlidas em )

TEGf if VirkEf
(f € vdlida em todo sufizo de )

TEFf iff Jint = f

(f € vdlida em algum sufizo de )

T XS if TS

(f € vdlida no sequndo estado de )

T Ug iff 320 Egevj<ial b f
(f € vdlida até o estado em que g seja vdlida)

TSRy iff Yi>0)r Egoudjj<inl = f]
(Para todos os estados do caminho ou g € valida ou
existe um estado antecessor em que [ foi vdlida)

3.2.4 Exemplos de Férmulas LTL
Alguns exemplos simples de féormulas LTL:

e Exclusao Mutua:
G—(criticaly A criticals)
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e No maximo uma requisicao é respondida:

G /\ —(ack; N ack;)

1<j

Sempre vou ter minha vez.:

GF minhaVez

Entrar na regiao tentativa vai necessariamente levar a regiao critica:

G(tentativa — F critica)

Para toda requisicao vou necessariamente uma resposta:
G(req — F ack)
e Apds a inicializacao, o sistema permanecera inicializado:

FG inicializado

3.3 Bounded Model Checking

Nessa secao detalhamos a técnica de verificagao simbodlica de modelos
baseada em solucionadores SAT. Nessa técnica, batizada de bounded model
checking, construimos uma formula proposicional que é satisfazivel se e so-
mente se o modelo verificado tem um seqiiéncia finita de estados que alcance
estados de interesse. Essa busca é feita limitando o tamanho maximo dessa
seqiiéncia em k. Se para um determinado k£ nao for encontrado um contra-
exemplo, aumenta-se o valor de k.

O limite k pode ser interpretado também como o tamanho maximo do
contra-exemplo.

As maiores vantagens dessa técnicas sao as seguintes:

1. Contra-exemplos sao encontrados velozmente.

2. Os contra-exemplos encontrados sao de tamanho minimo, que sao mais
faceis de entender.

3. Solucionadores SAT modernos nao requerem espago exponencial de me-
moria.
4. Solucionadores SAT dependem de pouca intervencao manual se com-

parado a outras técnicas.

Nas subsegoes que se seguem além de exemplos praticos mostramos um
pouco da semantica por tras do método. A semantica nos permitira demons-
trar como BMC para LTL pode ser reduzido para SAT em tempo polinomial.
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3.3.1 Semantica Limitada

Primeiramente vamos definir o conceito de validade de uma férmula LTL:

Definicao 5 Uma formula LTL f é universalmente vdlida em uma estrutura
Kripke M (em simbolos M = A f) se e somente se w |= f para todos os
caminhos m em M com w(0) € I. Uma formula LTL € existencialmente
vdlida em uma estrutura Kripke M (em simbolos M = E f) se e somente se
existe um caminho m em M com 7 = f e w(0) € 1.

Determinar se um férmula LTL é universalmente valida em um estrutura
Kripke é chamado problema de verificagao de modelos universal. Analoga-
mente temos o problema de verificacao de modelos existencial.

E claro que uma férmula LTL f é universalmente valida em uma estru-
tura Kripke M se e somente se —f nao é existencialmente vélida. Portanto
para resolver o problema de verificagao de modelos universal nés mostramos
que o problema de verificacdo de modelos existencial para a formula negada
nao tem solucao. Intuitivamente dessa forma estamos procurando por um
contra-ezemplo e se nao obtivermos sucesso a férmula é universalmente va-
lida. Vamos entao levar em consideracao apenas o problema de verifica¢ao
de modelos existencial.

A idéia bdsica de bounded model checking é considerar um prefixo finito
de um caminho que pode ser a solucao para o problema de verificagao de
modelos existencial. Nés restringimos o tamanho do prefixo por um limite k.
Na pratica nés progressivamente aumentamos o limite em busca de contra-
exemplos maiores e maiores, ou até que alcancemos o limite do hardware.

Uma observagao critica é que, embora o prefixo seja finito, ele ainda
pode representar um caminho infinito. Para isso é necessario que exista uma
transicao do tltimo estado do prefixo para um dos estados posteriores. Dessa
forma apenas prefixos desse tipo podem ser “testemunhas” para G f.

Definicao 6 Nos chamamos um caminho © de lagco-k se existe um | € N
com | <k para o qual (k) — 7(l) e m = w.v* onde u = (7(0),...,7(l —1)),
v=(n(l),...,m(k)) ew €.

A semantica LTL muda quando lidamos com BMC. Basicamente a se-
mantica é dividida em dois casos. No primeiro caso o prefixo do caminho
em questao é um lago-k. Nessa situacao a semantica LTL original é mantida,
pois toda a informacao sobre o caminho esta contida no prefixo.

Definicao 7 Seja k € N e m um lago-k. Entao a formula LTL f é vdlida no
caminho m com limite k (em simbolos 7 |=i f) se e somente se w |= f.
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O segundo caso é quando o prefixo do caminho nao é um lago-k. Dessa
forma nao podemos definir a semantica recursivamente sobre sufixos de 7.
Isso implica, por exemplo, que a férmula G f é sempre falsa. Na definicao da
semantica é usado o operador ;. O parametro 7 indica a posigao corrente
no prefixo.

Definicao 8 Seja k € N e seja m um caminho que nao é um laco-k. Entao
uma formula LTL € vdlida sobre m com limite k (em simbolos w =y, f) se e
somente se T =Y f onde:

7 E=ip iff pel(n(i) mELf iff f ¢ (i)

(Onde p é uma proposi¢ao atomica.)

mELSAg il L fem g TELfVe iff T four g

(f e g sdo vdlidas em .) (f ou g sao vdlidas em m.)

TELGf € sempre falso

(Pois o caminho nao é um lago-k.)

RELFS i Fi<i<kablf wE X[ i i<ker T
(f € vdlida em 7 se somente se existir (f € valida em T se e somente se i < k

um estado 7(j), tal que i < j <k, e se f for vdlida no estado w(i +1).)
onde [ € vdlida.)

TELfUg iff 3,i<j<klrE]geVYni<n<jrp}f]
(A formula dada € vdlida no caminho se existir um estado w(j), tal que

1 < j <k, onde g é verdadeira e para todos os estados do caminho
antecessores a w(j), f € verdadeira.)

rELfRg iff 35,i<j<krELfeVni<n<jmp}g
(A formula dada € vdlida no caminho se existir um estado w(j), tal que

1 < j <k, onde f e g sao verdadeiras e para todos os estados do caminho
antecessores a w(j), g € verdadeira.)

Note que o caso em que f R g quando g é sempre verdadeira foi eliminado.
Pela mesma razao que culminou na invalidez de G f.
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Para concluir a parte semantica da LTL BMC é necessario fazer referéncia
a dois lemas cujas as provas estao em [6].

Lema 1 Seja h uma formula LTL e m um caminho, entio w = h = 7 = h.

Lema 2 Seja f uma formula LTL e M uma estrutura Kripke. Se M = Ef
entao existe um k € N com M =y Ef

A grosso modo estes dois lemas reduzem o problema de verificagao mo-
delos existencial ao problema de verificagao limitada de modelos existencial
(BMC). Ou, que se levarmos em conta todos os valores possiveis para o limite,
as semanticas original e limitada sao equivalentes.

3.3.2 Traducao em SAT

Uma vez definida a semantica de BMC temos que definir como serd feita
a tradugao para uma férmula proposicional, de maneira que possamos em-
pregar solucionadores SAT para verificagdo de modelos.

Dados:

e Uma estrutura Kripke M;
e Uma férmula de légica temporal f;

e Um limite k;

Contruimos a férmula proposicional [M, f]. que vai ser satisfazivel se e
somente se a féormula f é valida em algum caminho de M.

Para contrui-la temos antes que definir uma férmula proposicional [M ],
que representa os estados alcangaveis até k transicoes.

Definicao 9 Para uma estrutura Kripke M e k € N:

[[M]]k = I(So) VAN /_\ T(Si, Si+1>

1=0

Onde:

e [(sg) € a fungdo caracteristica do conjunto de estados iniciais;

o T(s;,8i+1) € a funcdo caracteristica da relagao de transicao.
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Para traduzir a férmula f temos que levar em consideragao se o caminho
envolvido for um lago-k ou nao.
Primeiramente o caso em que o caminho nao tem um laco.

Definicao 10 Para as formulas LTL f, g, proposi¢ao atomica p e k,v € N,
com 1 < k:

Ipli = p(s:), onde p(s;) € a representagao
da proposi¢cao p no estado s;.

[-pli = —w(si)
[fngli = LfTk Aol
[fvali = [fIkV Il
[Gf]. := falso
[Ffl, = VLI
[Xf]i = sei<k entio [f]." sendo é falso

gl = Vi (Il A NZIR)

Rgl = Vi (171 A N lolk)

Para o caso em que o caminho é um lago-k a traducao da férmula LTL
depende da posicao corrente i, do tamanho do prefixo k e da posicao onde o
laco comeca que é denotada por (.

Antes temos que definir o operador sucessor (em simbolos succ) em um
laco.

Definigao 11 Seja k,l,i € N com i < k, O sucessor succ(i) de i em um
lago-k € definido como succ(i) =i+ 1 para i < k e succ(i) =1 para i = k.

Com a ajuda desse operador podemos definir a traducao de uma férmula
LTL para um laco-k.
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Definicao 12 Seja f e g formulas LTL, p uma proposi¢ao atomica e k,l,i €
N, com l,1 <k:

ol = plsi)

=l = —p(si)
lf Al = LD A~ Lol
lf vl = lf1; viloli

AG I = Nminen (T

AP T o= Vicmnea (I

AX T = e
0f Ul = Vi (ol A NS LT v

Vi (Do A Ass (LI A N2 LT

Lf Ryl = /\?:min(i,l) l[[g]]iv
Vi (T A Ny i) v
ViZ (LT A A 1ol A Ny 1617

Baseando-se nos dois operadores dados podemos chegar a férmula da
tradugao geral [M, f]x. Mas para isso temos que definir uma condigao para
diferenciar um lago-k de um caminho comum.

Defini¢ao 13 Para k,l € N, seja Ly := T (s, 1), Ly, := \/f”:0 1L
Podemos entao definir a férmula de traducao geral:

Definicao 14 Seja f uma formula LTL, M uma estrutura Kripke e k € IN:
k
[M, fl == [M]x A ((ﬁLk AR Vv (L A z[[f]]%))
1=0

O lado esquerdo da disjuncao é o caso onde nao existe o lago e a traducao
sem o lago é usada. No lado direito todos os possiveis inicios do lago sao
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tentados e a traducao com o lago é usada em conjuncao com a condicao de
laco.

O entendimento dessa féormula é fundamental para o entendimento do
algoritmo distribuido descrito no capitulo 5.
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Capitulo 4

O Problema e a Abordagem

4.1 Introducao

Desde a introducao de BMC vérios grupos independentes publicaram re-
sultados experimentais dessa técnica. Na maioria das vezes comparando-a a
BDDs [7, 57, 58, 59]. Todos esses experimentos chegam sempre a mesma con-
clusao: BMC baseado em solucionadores SAT normalmente encontra erros
mais rapidamente que técnicas baseadas em BDDs. Mas BMC tem limita-
¢oes. Nos experimentos mostrou-se que tomando como base solucionadores
SAT no estado-da-arte e modelos de hardware tipicos, a técnica dificilmente
alcancava erros além de 80 ciclos em um tempo razoavel de execucao.

Buscamos neste trabalho aumentar a profundidade maxima que o algo-
ritmo de BMC consegue atingir para um dado problema. Mas como fazer
isso? Pfister destacou em [60] que existem trés maneiras de se melhorar a
performance de alguma coisa:

1. Trabalhar mais,
2. Trabalhar melhor, e

3. Conseguir ajuda.

Fazendo uma analogia a tecnologias de computacao, trabalhar mais seria
usar um hardware melhor, trabalhar melhor seria utilizar melhores algoritmos
e conseguir ajuda seria usar mais de um computador para resolver a mesma
tarefa.

Usar melhores de componentes de hardware além de ser uma medida que
nao envolve nenhum esfor¢o adicional exige que um hardware superior esteja
disponivel. Podemos entao melhorar os algoritmos de BMC ou usar mais
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de um computador para resolver o problema. O uso de algoritmos distri-
buidos em Verificacao de Modelos é uma area muito menos explorada que
a otimizacao dos algoritmos seqiienciais. Portanto, neste trabalhos optamos
por explorar o dominio da computacao distribuida para melhorar a técnica
de BMC baseada em solucionadores SAT.

4.2 Explosao de Estados

O principal desafio para a verificacao de modelos é o problema de ex-
plosao de estados que ocorre normalmente quando o sistema a ser verificado
tem muitos componentes que fazem transicoes em paralelo. Por exemplo,
um sistema simples composto de quatro maquinas de estados ou processos
concorrentes, cada um com trés varidaveis com cinco valores possiveis cada,
resulta em um espago de estados total de aproximadamente 250 milhoes de
estados.

As primeiras técnicas baseadas em BDDs conseguiram verificar modelos
com até 10%° estados. Posteriormente pesquisadores aprimoram essas técni-
cas e conseguiram verificar sistemas com até 10'?° estados. BMC com sua
abordagem baseada em procedimentos SAT também conseguiu avangos no
tamanho do modelo verificado. No decorrer dos anos é esperado que os novos
limites sejam batidos.

No entanto, é certo que no decorrer dos anos, com o avanco da computa-
¢ao, sistemas cada vez mais complexos sejam desenvolvidos, aumentando o
numero de estados que devam ser verificados. Fazendo com que o problema
de explosao de estados esteja sempre presente.

Nossa aposta é que a utilizacao de computacao distribuida aliada ao
avanco das técnicas de verificagdo possam permitir um avango significativo
no tamanho dos modelos verificados.

4.3 Computacao Paralela ou Distribuida?

Informalmente podemos dizer que a maior diferenca entre a computagao
distribuida e a computacao paralela é que na primeira a computagao é feita
em varios computadores, enquanto que na segunda a computacao ¢ feita em
varios processadores.

Computacao Distribuida é o processo de executar uma tarefa computaci-
onal simples em mais de um computador distinto. Computacao Paralela é a
execuc¢ao simultanea da mesma tarefa em multiplos processadores de maneira
que possamos obter resultados mais rapidamente.
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Note que por essas defini¢oes toda computacao distribuida é um tipo de
computacao paralela, mas a reciproca nao é verdadeira.

No passado, a computacao paralela era dominante. Solucoes caras como
sistemas de Processamento Paralelo Massivo (Massive Parallel Processing -
MPP) e Processadores Vetorias eram desenvolvidas. A partir dos anos 90 a
necessidade desses supercomputadores vem diminuindo e conseqiientemente
o paradigma da computacao paralela tem efetivamente mudado para o para-
digma distribuido.

Esse declinio nao ¢ devido a uma queda na necessidade de processamento
paralelo mas sim no aumento na procura por solugoes mais baratas, escalaveis
e que possam cuidar de uma variacao maior de problemas paralelos. Uma das
forgas por tras dessa mudanca foi o surgimento de componentes de hardware
de alta performance a pregos de commodities. Outro fator importante para
o avango da computacao distribuida é a padronizacao de muitas ferramentas
e utilitarios como, por exemplo, a biblioteca de passagem de mensagens MPI
[61] e 0 ambiente de programacao PVM [62].

Essa mudanca de paradigma justifica a opgao pela computagao distribuida
frente a computacgao paralela para o desenvolvimento desse trabalho.

4.4 Clusters

As duas arquiteturas para computacao distribuida mais conhecidas sao
a computacao em cluster [63, 60, 64] e a computagao em grade [65, 66]. A
computacao em cluster é normalmente realizada em redes locais (Local Area
Network - LAN). A computagao em grade é realizada em redes geografica-
mente distribuidas (Wide Area Network - WAN) que envolvem dreas maiores
como um campus universitario, uma cidade, uma pais ou até mesmo o mundo.
A Internet é um WAN.

Clusters sao uma colegao de computadores poderosos compostos por com-
modities que sao interconectados por uma rede local. Grades de computado-
res permitem o compartilhamentos e a agregacao de recursos computacionais
(como supercomputadores, sistemas de armazenamento, fontes de dados e até
mesmo clusters) distribuidos geograficamente. Essas duas arquiteturas sao
usadas como plataformas para computacao distribuida com um alto custo-
beneficio.

Podemos citar como exemplos de aplicagoes industriais e cientificas que
usam essas plataformas a simulacao de sistemas, a bioinformatica, a previsao
do tempo, a modelagem de automoéveis, a engenharia estrutural e o estudo
de abalos sismicos.

Na area comercial podemos citar varios exemplos que usufruem dessas
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arquiteturas: servidores Web (e.g. hotmail.com, yahoo.com), maquinas de
busca (e.g. o google.com usa um cluster com mais de 4500 nodos), SGBDs
(e.g. Oracle), modelagem financeira, redes par-a-par (e.g. Napster, Fast-
Track) e distribui¢ao de conteudo (e.g. a Akamai tem uma rede mundial de
clusters para distribuir o contetido de grandes sitios como o c¢nn.com).

Mas dessas arquiteturas qual é a mais adequada para um Verificador de
Modelos Distribuido? Grades disponibilizam um poder de computac¢ao muito
maior que um unico cluster, mas isso a um custo de novos desafios como
autenticacao, autorizagao, baixa conectividade, heterogenidade e seguranca.
Clusters sao mais faceis de se trabalhar pois existem em um mesmo espaco
fisico e estao sob uma mesma administracao. Da mesma forma clusters sao
mais freqiientes de se encontrar do que grades. Uma das diretrizes desse
trabalho é utilizar os componentes de hardware e software mais comuns tanto
no meio académico quanto no meio industrial. Nesse contexto um cluster é
uma opc¢ao natural. A utilizacao de computagao em grade é considerada um
objetivo futuro.

Um arquitetura tipica de um cluster pode ser vista na figura 4.1.

X

HI
L Aplicac6es Paralelas

I Ej

|Aplicagﬁes Sequenciais Ambiente de Programacio Paralela b

| Cluster Middleware |

O Rede de Alta Velocidade / Switch )

Figura 4.1: Arquitetura Tipica de um Cluster
Os componentes dessa arquitetura tipica sao:

e Nodos do Cluster: compostos por PCs, Estacoes de Trabalho ou Com-
putadores Multiprocessados. Todos com sistema operacional e recursos
de E/S.

e Redes de Alta Velocidade como a Gigabit Ethernet e a Myrinet. Muitas
vezes a FastEthernet ¢é suficiente.

e Cluster Middleware: componente responsavel por fazer os nodos do
cluster trabalharem coletivamente. Pode ser implementado via hard-
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ware especial ou software. No caso do software pode ser uma modifi-
cagao no kernel.

e Ambientes de Programacao Paralela: os exemplos classicos desse com-
ponente sao a MPI e o PVM.

Clusters apresentam uma série de vantagens se comparados com compu-
tadores paralelos. Entre as quais se destacam:

e Estagoes de Trabalho individuais estao se tornando incrivelmente po-
derosas.

e Novas tecnologias e protocolos de comunicacao para LANs vem sur-
gindo aumentando a largura de banda e diminuindo a laténcia.

e (Clusters sao mais faceis de integrar em redes existentes do que compu-
tadores paralelos.

e A utilizacao da capacidade de processamento é baixa na maioria das
estacoes de trabalho. O processador passa muito tempo ocioso.

e As ferramentas de desenvolvimento para estagoes de trabalho sao mais
maduras se comparadas com as solugoes, muitas vezes proprietarias,
para computadores paralelos. Isso se deve principalmente a nao padro-
nizacao de muitos sistemas paralelos.

e Estacoes de trabalho sao baratas se comparadas as computadores pa-
ralelos.

e (Clusters podem crescer facilmente.
e A capacidade de um nodo do cluster pode ser aumentada facilmente.

e FEstacoes de Trabalho sao encontradas em quase todas as empresas e
centros académicos.

Clusters sao classificados de muitas formas. FEntre elas destacam-se a
aplicagao alvo, o tipo de hardware, a disponibilidade do hardware, o sistema
operacional e a configuracao dos nodos. Detalhes sobre essas classificagoes
podem ser encontrados em [63].

De acordo com nosso objetivo descrito em 1.3 o cluster que procuramos
deve ter a seguinte classificagao:
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1. Aplicacao Alvo: nossa aplicacao alvo é um Verificador de Modelos Dis-
tribuido. Dessa forma o cluster que procuramos deve oferecer desempe-
nho. Um Cluster desse tipo é chamado de Cluster de Alta Performance
(High Performance Cluster - HPC).

2. Disponibilidade do Hardware: cluster que tem nodos dedicados na-
turalmente oferecem um melhor desempenho. No entanto clusters que
possuem nodos nao-dedicados sao muito mais comuns ja que podem ser
formados a partir do hardware ja existente em uma empresa ou univer-
sidade sem a perda de pontos de trabalho. Por isso projetamos nosso
verificador distribuido levando em consideragao nodos nao-dedicados.

3. Sistema Operacional: nosso trabalho vai ser todo desenvolvido sobre um
sistema operacional no padrao GNU/Linux [67]. Sistemas deste tipo
oferecem compatibilidade com uma série de equipamentos de hardware
e uma enorme quantidade de componentes de software. E como se isso
ja nao fosse suficiente é possivel encontrar muitas versoes gratuitas do
Linux.

4. Tipo de Hardware: o trabalho foi desenvolvido na expectativa de se en-
contrar computadores monoprocessados baseados na arquitetura x86.
Esse tipo de hardware é o mais comum em empresas e centros acadeé-
micos [68].

5. Configuragao dos Nodos: o trabalho foi desenvolvido para funcionar
em um cluster homogéneo, onde todos os nodos tém a arquitetura e o
mesmo sistema operacional.

No capitulo 6 definimos com precisao como configuramos um cluster para
a utilizagdo em nossos experimentos.
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Capitulo 5

O Projeto

5.1 Introducao

Nesse capitulo vamos descrever o desenvolvimento do algoritmo para ve-
rificagao de modelos distribuido baseado em Bounded Model Checking com
solucionadores SAT.

O esqueleto do algoritmo é baseado em uma importante observagao feita
em [69]. Nesse artigo os autores descrevem que um problema BMC gerado
para partir do desenrolar de um modelo em diferentes quadros de tempo,
prové um particionamento natural onde as partigoes sao organizadas em uma
topologia linear. A figura 5.1 ilustra esse particionamento.

Quadros de Tempo

Particdo 1 Particédo 2 Particdo 3

Nodo 1 Nodo 2 Nodo 3
=1 == -

Figura 5.1: Um Possivel Particionamento por Quadros de Tempo

Uma vez particionado o problema poderiamos explorar cada particao in-
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dependentemente em busca de uma solucao local ou parcial. Depois teriamos
que sincronizar os resultados até que encontrassemos uma solugao para todas
as particoes ou a indicacao de insatisfiabilidade.

Esta abordagem no contexto de BMC nao é interessante. Vamos supor,
por exemplo, que estamos explorando a terceira particao sem tomar como
partida nenhum valor obtido na particao anterior. Corremos o risco nesse
caso de atribuir valores a variaveis que so seriam possiveis em estados inal-
cangdveis. Esse problema foi detectado pela primeira vez em [57]. O autor
desse artigo sugere que para solucionar esse problema o solucionador SAT
deva escolher suas variaveis de decisao baseando-se em um grafo de depen-
déncia de varidveis (ou até mesmo por uma ordenagao estatica das variaveis).
Essa sugestao visava um algoritmo seqiiencial. No nosso algoritmo implemen-
tamos essa mesma idéia de uma forma diferente. Ao invés de adotarmos uma
ordem para escolha das varidveis de decisao em cada partigao, exploramos as
particoes em uma ordem seqiiencial.

O funcionamento é simples. Iniciamos explorando a primeira particao, se
obtivermos uma atribuigao satisfazivel para essa particao passamos a explorar
a segunda particao a partir dos valores gerados na primeira, se encontrarmos
uma atribuicao para essa particao repetimos o mesmo procedimento para a
terceira e assim por diante até encontrarmos o limite k£ estipulado previa-
mente.

Porém, se o algoritmo funcionar dessa forma nao haveria paralelismo al-
gum ja que as particoes nunca seriam exploradas ao mesmo tempo. Para
podermos explorar as parti¢coes de maneira concorrente a exploracao da pri-
meira particao deverd ser continua. Por exemplo: um primeiro processo
explora a primeira particao e encontra uma solucao parcial. Um segundo
processo passa a explorar a segunda particao a partir desta solugao parcial.
Enquanto isso o primeiro processo procura outra solucao para a primeira
particao e caso tenha sucesso um terceiro processo passara a explorar a essa
outra solugao parcial. Se usdssemos um processo para explorar cada particao
chegariamos a uma solugao similar a descrita na figura 5.2.

No entanto, a forma como particionamos o problema nos permite usar um
mesmo conjunto de clausulas para explorar varias particoes. Mais precisa-
mente podemos usar um mesmo processo para explorar da segunda particao
até a particdo k. A figura 5.3 mostra um esbog¢o do diagrama de funci-
onamento do algoritmo. Maiores detalhes sobre as caracteristicas que nos
permitem explorar de tal forma estao descritos na préximas segoes.

As vantagens de se fazer a exploragao da forma como nosso algoritmo
propoe sao claras. Primeiramente diminuimos o uso da rede ja que usamos
um mesmo processo para explorar da segunda particao até a particao k.
Em segundo lugar, ao usarmos o mesmo conjunto de clausulas para varias
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Figura 5.2: Exploracao Seqiiencial das Partigoes

particoes garantimos uma menor utilizagao de memoria para representar o
problema. E finalmente, podemos explorar o poder computacional de mais
de um computador para resolver o problema.

O restante do capitulo se divide da seguinte forma. A segunda secao
descreve como serd feito o particionamento do problema. A terceira secao
descreve como funciona o algoritmo sequencial que pode explorar esse parti-
cionamento. Em seguida descrevemos o verificador como um todo. Na tltima
secao descrevemos os trabalhos relacionados.
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Figura 5.3: Exploracao Seqiiencial das Particoes explorando caracteristicas
especiais de clausulas geradas a partir de BMC.
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5.2 Particionamento

Nesta secao descrevemos como optamos por particionar as clatisulas do
problema SAT gerado a partir de BMC.

Definicao 15 Uma particao do problema de BMC com SAT é um subcon-
gunto do conjunto total de clausulas CNF que formam o problema completo.

O particionamento proposto divide as clatsulas buscando:

e Minimizar a quantidade de variaveis compartilhadas entre as particoes.
A razao para isso é a simples observacao de que menos varidveis com-
partilhadas implica em uma menor quantidade de comunicacao entre
os processos envolvidos na solugao do problema.

e Separar as partes simétricas do modelo a as partes assimétricas em par-
ticoes diferentes. Esta separagao nos permitira explorar propriedades
que as partes simétricas (que envolvem basicamente as transi¢oes no
modelo) oferecem.

Nas préximas duas subsegoes vamos explicar como ¢é feito o particiona-
mento e quais sao as principais propriedades apresentadas pelas partes simé-
tricas.

Particionamento das Clatsulas

Para explicar como funciona este particionamento temos que voltar ao
capitulo 3, onde mostramos como uma férmula proposicional é gerada a partir
de um problema de BMC. Primeiramente vamos lembrar como traduzimos
uma estrutura Kripke em uma férmula proposicional:

[[M]]k = I(So) VAN (/_\ T(Si, Si+1>> (5].)
Onde:

I(sp) é o conjunto de estados iniciais.
T(s;,Si41) € a transicao entre os estados s; € ;1.

k ¢ o limite maximo para a busca.
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Como ja foi dito na segao anterior, [69] descreve que um problema BMC
gerado para partir do desenrolar dessa férmula em diferentes quadros de
tempo, prové um particionamento natural. Como a férmula 5.1 nao é nada
mais do que uma série de conjuncoes podemos observar isso claramente.

Por exemplo: I(sg) corresponderia a primeira parti¢ao, T'(so,s1) a se-
gunda, T'(sq, s2) a terceira e assim por diante. Observe que as partigoes sé
compartilham variaveis dos estados onde sao feitos os cortes para o partici-
onamento. No exemplo um dos cortes foi feito sobre estado s; e as variaveis
desse estado sao compartilhadas entre a segunda e a terceira particao.

Sabemos também que a férmula proposicional de BMC s6 fica completa
ap6s incluirmos as propriedades a serem verificadas. Descrevemos a traducao
completa como:

[M, P];, == I(s0) (/\ T(Si, Sit1 ) A [P]Y (5.2)
Onde:

[P]? ¢ a tradugdo da propriedade a ser verificada. (Detalhes no capitulo 3).

Fazendo uma pequena manipula¢do em [M, P]; temos:

[M, P]i := I(so) A [P]% A (/\ T(sq, Sis1 ) (5.3)

Vamos expandir 5.3 para um k£ = 6 para exemplificar:

[M,P]s = I(s0) ALPISA (A, T(si,8i11))

HM, P]]6 = ](80) A HP]]g /\T(S(),Sl) /\T(Sl,Sg) /\T(SQ,Sg) /\T<83,84)/\
T(84, 85) A T(S5, 86>

[M,Pls = 1(s0) A[P]EAT(s0,51) AT (51,52) AT (52,53) AT (s3,54)

VAN T<S4, 55) VAN T(S5, 56)
—_— =
P6 pr

Note como a férmula foi dividida em sete particoes P1, P2, P3, P4, P5,
P6 e P7. A primeira partigao serd composta de I(sq) A [P]% e nos referimos
a ela como a particio primdria. As particdes restantes sao chamadas de
particoes secunddrias.

Esse particionamento € interessante pois nos permite explorar a simetria
das partigoes secunddrias (no exemplo P2, P3, P4, P5, P6 e P7). A simetria
é clara, basta observarmos que a unica diferenca da féormula que representa
T'(s1,s2) da férmula de T'(s2, s3) sao os indices.

Exemplificando:
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T(iy8i41) 0 (@ip1 < —a;) A (biy1 < a; P by)
T(Sl, 82) . (CLQ — _|CL1) N (bg — a1 @bl)
T(Sg, 83) . ((13 e _\(Iz) VAN (bg — a9 @bg)

Simetria das Particoes Secundarias

A exploragao da simetria das partigoes secundarias nos trazem vantagens
significativas:

1. Nos permite usar um mesmo conjunto de clausulas para explorar varias
particoes, ja que a unica diferencga entre as férmulas sao os indices das
variaveis.

2. Nos permite compartilhar e replicar clausulas conflito entre as partigoes.

A idéias de compartilhamento e replicacao de clausulas conflito foram
apresentadas pela primeira vez em [57]. O autor desse trabalho no entanto
nao sugeriu um particionamento do problema que permitisse a geracao direta
dessas clausulas, ele por outro lado tentava contornar a parte nao assimétrica
do problema.

O mecanismo de compartilhamento é baseado na seguinte idéia. Uma
cldusula conflito gerada a partir da férmula de T'(sq, s2) pode ser usada na
busca pela solugao da férmula T'(s,, s3) com uma simples mudanca de indices.
Ou seja, uma vez que uma particao secundaria obtém uma clausula conflito
esta pode ser compartilhada com todas as outras particoes secundarias.

O mecanismo de replicacao expande a idéia do compartilhamento. A idéia
pode ser ilustrada por um exemplo. Suponha que uma particao secundaria
encontrou a cldusula conflito 7 = (—z4 V y7 V 25). Podemos afirmar que,
dada a simetria da partigao, a cldusula 7 = (-3 V yg V 2z4) também vai ser
uma clausula conflito, chamamos essa clausula conflito de cldusula replicada.
Podemos replicar a clausula conflito varias vezes desde que o indice de cada
variavel sempre seja maior que 0 ou menor ou igual a k.

E importantissimo notar que todas as clausulas conflito geradas, inclusive
as replicadas, podem ser incluidas no problema representado pela primeira
parti¢ao. Isso permite uma poda da arvore de busca SAT muito mais efici-
ente.

5.3 Algoritmo Sequencial

Nesta secao vamos explicar como se deve implementar um algoritmo se-
quencial que explorasse o particionamento descrito na secao 5.2. A intencao
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dessa explicagao ¢ um entedimento mais claro de algumas otimizacoes imple-
mentadas. Retiramos entao nesse caso tudo o que se refere a paralelismo.

Vamos comecar por um diagrama que resume o funcionamento do algo-
ritmo sequencial. A figura 5.4 contém esse diagrama.

Cria Solucionadores

Primndrio e Secundério
cr -
Palrtl aﬁu C?ﬁel.lllsl:.ll:l:s
Pr ni a e
Crla T
Particio Envia
Secunddria Clsusulas Conflito
&0 Solucionador
l Primérin
Adiclona r 3
Particles aos
Soluclonadores u N SAT
1
E i = Solucl I'Ita?t:l
ey uclonador
U NSAT —1 Seluclonador Sacundirio
{ PAiméaro I
Néo existam ' SAT
contra-exemplos. *
SAT ,
Envia Obtém
\.____’ Atribuicho Pardial contra-exemplo.
ao Soludonador
Secunddirio

Figura 5.4: Fluxograma do Algoritmo Sequencial

O diagrama serd todo explicado com o auxilio de trechos de cédigo fonte.
O codigo fonte dos exemplos é escrito na linguagem C e contém chamadas
de fungoes reais do verificador NuSMV [70]. Este foi o verificador usado
para a implementagao do algoritmo distribuido e vai facilitar o entedimento
posterior deste.

Voltando ao diagrama temos como primeiro passo a criagao dos solucio-
nadores. Esse passo é simples e se resume na criacao de solucionadores SAT
sem clausulas. Pelo cédigo e pelo diagrama teremos um solucionador pri-
mario e um solucionador secundério, que exploram a particao primaria e as
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/* sat solvers */
SatZchaff_ptr primary_zchaff, secondary_zchaff;

/* Primary Solver Construction: */
primary_zchaff =
SAT_ZCHAFF (Sat_CreatelIncSolver(get_sat_solver(options)));

/* Secondary Solver Construction: */
secondary_zchaff =
SAT_ZCHAFF (Sat_CreatelIncSolver(get_sat_solver(options)));

Cédigo 1: Trecho de Cdédigo para Criacao de Solucionadores

parti¢oes secundarias respectivamente. A Listagem de Coédigo 1 ilustra esse
passo.

O tnico detalhe a ser destacado nesse cddigo é o uso da funcao Sat_CreatelncSolver
que cria um solucionador incremental. Um solucionador desse tipo permite
a inclusao de clausulas a um grupo anterior de clausulas sem que tenhamos
que recriar o solucionador. O mesmo vale para a remocao de clausulas. Esta
propriedade tem que ser oferecida pelo solucionador SAT utilizado.

O proximo passo envolve a criagao da particao primaria. Neste trecho de
codigo ja incluimos também a adicao da particao primaria ao solucionador
primério. A Listagem de Cddigo 2 ilustra esse passo.

Nesse codigo exibido podemos notar que a montagem da particao primaria
é feita em duas etapas. Na primeira etapa buscamos os estados iniciais e
adicionamos ao solucionador primario. Na segunda etapa, que é dependente
de cada nivel de profundidade k, adicionamos as cldusulas que representam
as formulas ao solucionador primario. Note que antes de passarmos para o
proximo nivel k essas clausulas sao removidas.

Seguindo o diagrama chegamos a criagao da partigao secundaria. Neste
trecho de codigo ja incluimos também a adicao da particao secundaria ao
solucionador secundario. A Listagem de Codigo 3 ilustra esse passo.

A particao secundaria é mais simples de criar que a partigdo primaria.
Ela s6 recebe as clausulas necessarias para representar uma transicao. O
conteudo dessa particao nao depende do nivel k que estamos explorando.

A seguir no diagrama temos os passos que contemplam a exploracao das
particoes.

Inicialmente o solucionador primério ¢ executado. Se nao obtivermos uma
solucao podemos concluir que o problema todo é insatisfazivel. Caso contra-
rio, se obtivermos uma solucao passamos esta para o solucionador secundario
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/* Primary Partition */
be_ptr primary_beProb;

/* Initiating Primary Partition Problem */
primary_beProb = Bmc_Model_GetInitO(be_fsm);
bmc_add_be_into_solver_positively(
SAT_SOLVER (primary_zchaff),
SatSolver_get_permanent_group (SAT_SOLVER (primary_zchaff)),
primary_beProb,
vars_mgr) ;

/* Start problems generations: */
for (increasingK = k_min; (increasingK <= k_max && !'found_solution);
++increasingK) {
SatSolverGroup additionalGroup = SatIncSolver_create_group/(
SAT_INC_SOLVER (primary_zchaff));
be_ptr properties_beProb; /* Primary Partition problem in BE format */

/* Adding Properties Formulae to Primary Partition Problem */
/* Add LTL tableau to an additional group of the secondary solver */
properties_beProb = Bmc_Tableau_GetLtlTableau(be_fsm, bltlspec,
increasingK, 1);

bmc_add_be_into_solver_positively(

SAT_SOLVER(primary_zchaff),

additionalGroup,

properties_beProb,

vars_mgr) ;

SatIncSolver_destroy_group (SAT_INC_SOLVER(primary_zchaff), additionalGroup) ;

Cédigo 2: Trecho de Cddigo para Criacao da Particao Priméaria
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/* Secondary Partition */
be_ptr secondary_beProb;

/* Initiating Secondary Partition Problem */
/* Unroll the transition relation to the fixed frame 1 */
secondary_beProb = Bmc_Model_GetUnrolling(be_fsm,0,1);
bmc_add_be_into_solver_positively(
SAT_SOLVER (secondary_zchaff),
SatSolver_get_permanent_group (SAT_SOLVER(secondary_zchaff)),
secondary_beProb,
vars_mgr) ;

Cddigo 3: Trecho de Codigo para Criacao da Particao Secundaria

na forma de uma atribuicao parcial de variaveis.

Definicao 16 Uma Atribuicao Parcial € uma atribui¢cao a um subconjunto
de varidveis do conjunto total de varidveis do modelo.

O solucionador secundério ¢ entao executado usando os valores da atribui-
¢ao parcial como heuristica de decisao. Em outras palavras, os literais cujos
valores sao determinados pela atribuicao parcial formam o conjunto inicial
de decisoes do solucionador secundério, sobrepondo a heuristica de decisao
que seria usada normalmente. Este tipo de recurso deve ser oferecido pelo
solucionador SAT, caso contrario devera ser implementado. O solucionador
secundario pode entao retornar uma solucao.

O cbédigo que realiza essa exploragao € apresentado na Listagem de Cdodigo
4.

Nesse trecho de cédigo as atribuigoes parciais nao sao passadas explicita-
mente para o solucionador secundario, o que é passado é o préprio solucio-
nador primario cuja solucao forma a atribuicao parcial.

A maneira como fazemos a chamada dos solucionadores primario e secun-
dério sera explicada nas préximas subsecoes.

Para finalizar o diagrama temos o caso em que o solucionador secundario
encontra uma solucao. Neste caso esta solucao é o contra-exemplo para o
problema.

5.3.1 Execucao do Solucionador Primario

O objetivo do solucionador priméario é encontrar uma solugao para a par-
ticao primaria.
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while (1) {

primary_solver_result = BmcSolver_SolvePrimaryProblem(vars_mgr,
primary_zchaff, k) ;

if (primary_solver_result == 1) {
secondary_solver_result = BmcSolver_SolveSecondaryProblem(
vars_mgr,primary_zchaff,
secondary_zchaff,increasingK) ;

if (secondary_solver_result !'= NULL) break;

b

else {
/* No solution for primary partition means no solution for the problem. */
break;

t

3

Codigo 4: Trecho de Codigo para Exploragao das Partigoes

SatSolverResult satResult;

/* Solve Primary Partition Problem */
satResult = bmc_sat_zchaff_solve_all_groups(SAT_SOLVER(primary_zchaff),
NULL,0);

Cédigo 5: Execucao do Solucionador Primario

A execucao do solucionador primario se resume a nada mais do que uma
chamada ao solucionador SAT. A Listagem de Cédigo 5 exemplifica esse
processo.

5.3.2 Execucao do Solucionador Secundario

O objetivo do solucionador secundario é encontrar uma solucao para a
particao secundaria a partir das atribuigoes de variaveis definidas na atribui-
¢ao parcial.

A execucao do solucionador secundario exige uma codificacao mais ela-
borada. A questao neste caso é que as clausulas do solucionador secundério
representam apenas a primeira transicao (T'(sg, s1)). Dessa forma temos que
fazer ajustes de indices de varidveis para usarmos esse mesmo conjunto de
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1sList start_assignment = 1lsCreate();

start_assignment = Be_CnfModelToBeModel(
BmcVarsMgr_GetBeMgr (vars_mgr) ,
SatSolver_get_model (SAT_SOLVER(primary_zchaff)));

Codigo 6: Obtencao da Atribuigao Parcial

clausulas para resolver problemas que envolvem transicoes diferentes da pri-
meira. Nesta subse¢dao vamos explicar esse processo passo a passo.

O primeiro passo do solucionador secundario é obter a atribuicao parcial.
Na nossa codificagao a atribuicao parcial é a solugao do solucionador primario
e deve ser obtida diretamente dele. A Listagem de Cdédigo 6 mostra como
isso pode ser feito.

Se nivel k de exploracao for maior do que 1 a atribuicao parcial vai conter
variaveis que nao sao representadas na primeira transicao. Como sé temos
T(so, s1) representada nas cldusulas vamos ter que solucionar transi¢cao por
transicao levando em conta as variaveis compartilhadas entre as transigoes.

Por exemplo: iniciamos solucionando a transi¢ao 7'(sg, 1), para isso ob-
temos da atribuicao parcial os valores das variaveis que fazem parte dessa
transicao e usamos como decisoes iniciais do solucionador SAT. Se encontrar-
mos uma solugdo passamos a préxima partigao, T'(s, s2). Nesta transigao
além de buscarmos as variaveis da atribuicao parcial temos que buscar as
variaveis atribuidas pela transicao anterior. Repete-se o processo. Se para
uma das transicoes nao encontrarmos uma solugao devemos voltar a transi-
¢ao anterior. Se essa transigao for T'(sg, s1) o problema é insatisfazivel. Se
encontrarmos uma solucao para a transi¢ao T'(sx_1, Sx) 0 problema é satisfa-
zivel.

Para impedir que ao solucionarmos uma transicao pela segunda vez encon-
tremos uma mesma soluc¢ao usamos um recurso chamado cldusulas induzidas.
Uma clausula induzida é uma clausula conflito gerada a partir da solugao en-
contrada. Adicionamos essa clausulas ao solucionador SAT quando formos
solucionar novamente a transicao em questao.

O pseudo-cédigo mostrado na Listagem de Cédigo 7 mostra como pode-
mos solucionar varias transi¢oes usando o mesmo conjunto de clausulas. Nao
vamos mostrar a cédificacao na linguagem ”"C”para esse caso pois ela é muito
extensa.

Nesse trecho de cédigo destacamos que as clausulas conflito que efeti-
vamente podam a busca tanto para solucionador priméario quanto para o
solucionador secundario sao geradas por esse codigo. Isso pode ser observado

o7



nivel_da_transicao = 1;
while (1) {

1. Adiciona clausulas induzidas ao solucionador secundéario
caso elas existam.

2. Cria atribuigdo local
- Obtém variaveis compartilhadas pertencentes a atribuigdo parcial.
- Obtém variaveis compartilhadas pertencentes a solugdo da partigéo
anterior caso ndo seja a primeira particgdo.
- Ajusta indices das variaveis para que elas reflitam seus pares na
primeira partigédo.

3. Executa Solucionador SAT com atribuig&o local.

4. Se o solucionador retornou SAT

- Obtém solugdo.

- Ajusta Indices da solucdo para indices compativeis com o nivel da
transicdo explorada.

- Se o nivel da transigdo igual a "k" ent8o foi encontrada uma solugédo
para o problema de BMC. Termina "while".

- Sendo:
- Gera cl&ausula induzida para que essa solugdo ndo possa ser

encontrada novamente.

- Passa-se a transigfo seguinte.

5. Se o solucionador retornou UNSAT

- Obtém causa do conflito.

- Se ndo foi acrescentada nenhuma clausula induzida a essa transigdo:
- Adiciona clausula conflito ao solucionador secundario.
- Replica clausula conflito até o nivel "k" e adiciona cl&ausulas

replicadas ao solucionador priméario.

- Se o nivel da transigdo é igual a "1" ent&do chegamos a UNSAT.
Termina "while".

- Sendo voltamos ao nivel de transigdo anterior.

6. Remove clausulas induzidas adicionadas ao solucionador secundéario.

Cédigo 7: Pseudo-cédigo do Solucionador Secundério
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no quinto passo.

Outro ponto de destaque é que as clausulas conflito sao geradas a partir
de um mecanismo simples implementado diretamente no solucionador SAT.
As clausulas conflito obtidas no quinto passo sao compostas apenas das va-
riaveis das atribuigoes locais. Assim podemos saber quais varidveis da nossa
atribuicao parcial geraram o conflito.

5.4 O Verificador de Modelos Distribuido

Nesta se¢ao vamos descrever cada componente do verificador de modelos
distribuido.

A figura 5.5 descreve a organizacao dos componentes do verificador. Note
que alguns componentes estao circulados por uma caixa com borda tracejada.
A caixa tracejada indica que seu contetido estd sendo executado em um pro-
cesso independente. Componentes dentro de uma mesma caixa pertencem
ao mesmo processo. A Nuvem de Solucionadores Secunddrios indica a pre-
senca de mais de um Solucionador Secunddrio. As setas indicam o sentido
da comunicacao.

As proximas subsecoes descrevem os detalhes de cada componente.

5.4.1 Tradutor

O Tradutor converte o par estrutura Kripke e propriedades a serem ve-
rificadas em uma férmula proposicional. Nosso algoritmo nao interfere em
nada na maneira como funciona essa traducao.

5.4.2 Particionador

A fungao do Particionador é criar a particao primaria, a particao secun-
déria, instanciar os solucionadores e enviar a eles suas respectivas particoes.

Para a criacao das particoes este componente executa o processo descrito
na secao 5.2.

No nosso algoritmo temos apenas um solucionador primario e varios so-
lucionadores secundarios. O numero de solucionadores secundarios é um
parametro do algoritmo. A sugestao é de que tenhamos um solucionador por
nodo do cluster.
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Figura 5.5: Visao Geral do Verificador de Modelos Distribuido

5.4.3 Construtor de Contra-Exemplos

O Construtor de Contra-Exemplos tem como tnica funcao traduzir a
solucao encontrada, que estd na forma de uma atribuicao para uma féormula
proposicional para um caminho no modelo.

Esse caminho ao ser percorrido vai demonstrar onde a propriedade espe-
cificada nao foi atendida no modelo.

Nosso algoritmo ¢ indiferente a forma como é implementado o construtor
de contra-exemplos.

5.4.4 Gerenciador de Solucionadores

O Gerenciador de Solucionadores tem duas funges. A primeira é atender
as requisicoes de solucionadores secundarios livres feitas pelo solucionador
primério. A segunda é detectar a terminacao do algoritmo.
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Para executar estas duas funcoes este componente deve manter uma lista
atualizada dos estados de cada solucionador. Cada entrada dessa lista vai
conter o par: solucionador e estado. Os solucionadores podem estar: ocupa-
dos, ociosos, aguardando.

A execugao do Gerenciador de Solucionadores é orientada de acordo com
as mensagens que ele recebe dos solucionadores. Sao quatro tipos de mensa-
gens possiveis:

1. Solucionador Primdrio encontrou solu¢ao para sua parti¢cao. Neste caso
o Gerenciador deve procurar por um Solucionador Secundario ocioso.
Se encontrar ele deve enviar o identificador deste tltimo ao Solucionador
Primario. Senao ele deve colocar o Solucionador Primério no estado de
espera e aguardar por uma nova mensagem.

2. Solucionador Primdrio nao encontrou solucao para sua particao. Neste
caso o Gerenciador deve marcar o Solucionador Priméario como ocioso.
Depois deve verificar se todos os solucionadores estao ociosos. Caso
todos estiverem o problema é insatisfazivel. Senao ele deve aguarda
uma nova mensagem.

3. Solucionador Secunddrio nao encontrou solucao para sua particao Neste
caso o Gerenciador deve primeiro verificar se o Solucionador Primario
estd em estado de espera. Se estiver ele deve enviar o identificador
do Solucionador Secundario que enviou a mensagem para o Soluciona-
dor Primario. Senao ele deve marcar o Solucionador Secundério como
ocioso e depois consultar se todos os solucionadores estao ociosos. Se
estiverem entao o problem ¢ insatisfazivel. Senao o Gerenciador deve
aguardar uma nova mensagem.

4. Solucionador Secunddrio encontrou solucao para sua particao Neste
caso o problem ¢ satisfazivel. O Gerenciador deve enviar a solugao ao
Construtor de Contra-Exemplos.

A terminacao do algoritmo é portanto dada quando todos os solucionado-
res estao ociosos ou quando uma solucao é encontrada por um solucionador
secundario.

A figura 5.6 ilustra o funcionamento do Gerenciador de Solucionadores.

5.4.5 Solucionador Primario

O Solucionador Primario é o componente que inicia a busca por uma
atribuigao satisfazivel. Ele explora o espago de atribuigoes da féormula 1(sg) A
[P]?, a particao primaria.
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Figura 5.6: Fluxograma do Particionador e do Gerenciador de Solucionadores

Basicamente executa-se um solucionador SAT sobre as clausulas que re-
presentam esta particao, mas ao invés de interromper a busca ao encontrar
uma solucao a busca prossegue em busca de solugoes alternativas. Para evi-
tar que a mesma solucao seja encontrada, uma clausula conflito é gerada a
partir da solucao encontrada e adicionada ao banco de clausulas.

Este componente recebe trés tipos de mensagens:

1. Particao. A mensagem contém as clausulas que representam a particao
primaria.

2. Atribuicao Conflitante.
tante identificada por um solucionador secundario. A partir dessa atri-
buigao o Solucionador Primario podera gerar uma ou mais clausulas
conflito e diminuir o tamanho da arvore de busca.

3. Identificador de Solucionador Secunddrio.

A mensagem contém uma atribui¢ao confli-

A mensagem contém um

identificador de um solucionador secundario. O Solucionador Prima-
rio usard este identificador para enviar uma solucao encontrada a um

solucionador secundario.
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E envia trés tipos de mensagens:

1. Insatisfazivel. Esta mensagem é enviada ao gerenciador de conflitos in-
dicando que nao foi possivel encontrar mais uma solugao para a particao
primaria. Lembre-se que outras solucoes ja podem ter sido encontradas
e isso portanto nao caracteriza que o problema é insatisfazivel.

2. Requisicao de Solucionador Secunddrio. Esta mensagem é enviada ao
Gerenciador de Solucionadores sempre que o Solucionador Primario
precisa de um solucionador secundério para verificar se uma solugao
encontrada para a particao primaria atende a todas as outras particoes.

3. Solucdo. Esta mensagem contém uma solugao encontrada para a par-
ticao primaria e é enviada a um solucionador secundario ocioso.

O fluxograma desse componente esta apresentado na figura 5.7.
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Figura 5.7: Fluxograma do Solucionador Primério

Solucionador Secundario

O Solucionador Secundario é o componente que explora todas as partigoes
posteriores a particao primaria. A exploracao que ele realiza inicia-se a partir
de uma solucao encontrada pelo Solucionador Primario.
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As particoes sao exploradas seqiiencialmente de acordo com sua orga-
nizagao temporal (raciocinio explicado na se¢ao 5.2). O fluxograma desse
componente esta apresentado na figura 5.8. Vamos usé-lo para explicar o
funcionamento do Solucionador Secundario.

O solucionador secundario usa trés estruturas de dados principalmente:

1. Banco de Cldusulas: é a estrutura de dados que contém as cldusulas
que representam o problema SAT a ser explorado. A implementagao
dessa estrutura é responsabilidade do solucionador SAT.

2. Atribuicdo Inicial: é uma estrutura de dados que contém pares de varia-
veis e valores. Essa informagcao é transformada em clausulas unitédrias
que sao usadas para direcionar a exploragao do problema SAT.

3. Atribuicao Global: é uma estrutura de dados que também contém pares
de variaveis e valores. A diferenca é que a Atribuicao Inicial é definida
pelo Solucionador Priméario e pode nao contiver todas as variaveis do
modelo. A Atribuicao Global nao é uma estrutura de conteudo fixo
e quando uma solucao é encontrada ela contém todas as variaveis do
modelo. Esta estrutura é enviada ao Construtor de Contra-Exemplos
quando o problema é satisfazivel.

Pode receber quatro tipos de mensagens:

1. Parti¢ao. A mensagem contém as clausulas que representam as parti-
¢oes secundarias.

2. Atribuicao Inicial. A mensagem contém uma solugao enviada pelo Solu-
cionador Primério, a partir da qual o Solucionador Secundério iniciara
a exploragao das particoes secundarias.

3. Reiniciar. A mensagem contém uma ordem para reiniciar o solucio-
nador. Este procedimento consiste em apagar o banco de clausulas e
as atribuigoes global e inicial. O solucionador volta para seu estado
inicial.

4. Finalizar. A mensagem contém uma ordem de finalizacao do solucio-
nador. Este procedimento consiste em finalizar o solucionador, descar-
tando qualquer processamento em andamento.

E envia trés tipos de mensagens:
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1. Insatisfazivel. Essa mensagem ¢é enviada ao Gerenciador de Conflitos
indicando que nao foi possivel encontrar uma solucao para seu pro-
blema.

2. Atribuicao Conflitante. Esta mensagem é enviada ao Solucionador Pri-
mario quando um conflito é encontrado. Ela contém as atribuicoes
que geraram um conflito nas partigoes secundarias. Esta informacao é
necessaria para a geragao de clausulas conflito.

3. Satisfazivel. Esta mensagem contém uma solucao encontrada para as
parti¢oes primaria e secundéria é enviada ao Gerenciador de Soluciona-
dores. Seu envio significa que uma solucao para o problema completo
foi encontrada.

O interessante nesse solucionador é como ele explora vérias partigoes com
apenas um banco de clausulas compartilhando automaticamente todas clau-
sulas conflito encontradas.

Seguindo no fluxograma observamos que inicializamos a Atribuicao Global
com a Atribuicao Inicial. Selecionamos entao a primeira particao secundaria
para ser explorada. Da Atribuigao Global selecionamos apenas os pares cujas
variaveis estao presentes na particao selecionada.

O préximo passo é fazer os ajustes dos indices das varidveis selecionadas.
Este ajuste basicamente diminui os indices das varidveis escolhidas para que
essas sejam mapeadas no banco de clausulas. Esse passo é importantissimo
pois é ele que nos permite usar um mesmo grupo de clausulas para explorar
varias particoes. Note que ele nao é necessario quando estamos lidando com
a primeira particao secundaria porque sao as clausulas dessa particao que
compoem o banco de clausulas.

Em seguida converte-se os pares selecionados em clausulas unitarias que
sao adicionadas ao banco de clausulas para direcionar a busca. E finalmente
executa-se o solucionador SAT.

Dependendo da resposta do solucionador SAT dois caminhos podem ser
tomados. O primeiro é quanto o solucionador encontra uma solucao para a
particao explorada. Neste caso removemos as clausulas unitarias que havia-
mos incluido do banco de clausulas. Ajustamos os indices da solucao para
que ela reflita a particao explorada e depois adicionamos a solucao encon-
trada a Atribuicao Global. Se a partigao explorada conter o estado k, que é o
limite estipulado para BMC é sinal que temos uma solugao para o problema,
senao temos que partir para a exploracao da proxima particao. Repete-se o
procedimento a partir da selecao dos pares na atribuicao global.

A outra possibilidade é o solucionador SAT nao encontrar uma solugao
para a particao explorada. Neste caso removemos as clausulas unitarias e
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partimos para a identificacao da atribuicao conflitante. Uma vez identificada
a atribuicao conflitante geramos a clausula conflito e a replicamos se pos-
sivel. Se a particao selecionada for a primeira é sinal de que o conflito foi
originado pela atribuicao inicial, que deve ser descartada, e o Solucionador
Primario informado. Senao devemos reiniciar a busca pela primeira particao
secundaria.

Note que todas as clausulas conflitos sao geradas para um mesmo conjunto
de clausulas, ou seja, sao compartilhadas automaticamente entre as partigoes.
Poderiamos compartilhar as clausulas conflito entre os solucionadores secun-
dérios, mas optamos por nao fazer isso para diminuir a comunicacao.

5.5 Trabalhos Relacionados

A investigacao sobre algoritmos paralelos ou distribuidos para BMC é
uma area ainda pouco explorada. Por outro lado existem muitos trabalhos
para paralelizar solucionadores SAT. A maioria deles divide a busca e nao as
clausulas, embora haja ganho na velocidade nao ha ganhos na utilizacao de
memoria.

Existe um trabalho [71] que distribuf as cldusulas igualmente entre varios
processos, objetivando escalabilidade. No entanto, eles pecaram por nao cui-
dar da separacao das variaveis. Dessa forma entre as partigoes existem muitas
variaveis compartilhadas. Aumentando muito a comunicacao. Os préprios
autores notaram que 90% das mensagens eram de difusao (broadcast).

Para BMC existe um trabalho [69] que foi inclusive usado como ponto
de partida para esta dissertacao. Eles apresentaram uma abordagem na
qual nenhum processo retia o problema completo. A principal diferenca da
abordagem deles com relacao a proposta nesta dissertagao é a forma como é
feita a exploracao. As principais diferencas sao:

e Enquanto que no nosso algoritmo os processos podem trabalhar de
forma independentes nas suas particoes, no caso deles os processos tem
que estar sempre sincronizados.

e No caso deles a escolha de variaveis de decisao ¢ feita de forma global,
enquanto que fazemos isso localmente.

e Na abordagem deles as implicacoes tem que ser transmitidas de um
nodo para o outro enquanto que no nosso caso nao € necessario trans-
mitir implicagoes ja que os processos trabalham de forma independente.

e No algoritmo deles todos os processos tem que saber como esta disposta
a topologia para que a comunicacao seja reduzida. No nosso caso nao hé
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essa necessidade, temos apenas um despachador que indica o identificar
de qual processo esta ocioso.

e O retrocesso na abordagem deles é realizado através da sincronia de
todos os processos. No nosso caso o retrocesso é realizado localmente
pelo solucionador SAT independente do nosso algoritmo.
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Capitulo 6

Resultados Experimentais

6.1 Introducao

Neste capitulo vamos descrever o processo utilizado para se avaliar o al-
goritmo distribuido proposto e os resultados obtidos por essa avaliacao.

A maneira que optamos para avalid-lo é a comparacao ao método de
verificagdo de modelos com fronteiras baseada em SAT usando um método
seqiiencial. No decorrer do texto vamos nos referir a ele como monolitico.
Tinhamos duas opgoes: implementar os dois métodos ou conseguir uma im-
plementagao do método monolitico e aproveitar o codigo para implementar
o distribuido.

O software de cédigo aberto NuSMV [72] se encaixou perfeitamente nesta
necessidade. Ele ja implementa o método monolitico e é bastante modulari-
zado, permitindo reaproveitamento de componentes. Além dessa vantagens,
o NuSMYV se integra facilmente como o solucionador SAT ZChaff [37], que
¢ um dos melhores da atualidade [73]. O tltimo componente necessario era
uma biblioteca para passagem de mensagens que serviria para distribuir o
trabalho entre vérios processos. A escolhida foi a LAM/MPI [61, 74], que é
uma das melhores implementagdes do padrao MPI. [61].

Todos os componentes citados funcionavam sem problemas sobre o sis-
tema operacional Linux e este portanto foi o sistema operacional escolhido.

Um vez implementado o algoritmo, tinhamos que selecionar os modelos
que seriam verificados e que serviriam de entrada para os verificadores. No
nosso caso todos os modelos teriam que ser escritos na linguagem do NuSMV.
Este por sua vez ja oferece em seu pacote uma grande variedade de modelos
ja escritos na sua linguagem, de onde foram selecionados modelos para os
experimentos.

Os testes foram feitos da seguinte forma: para cada modelo executa-se
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o método monolitico até que o tempo de resposta se torne impraticavel,
em seguida executa-se o mesmo teste para o distribuido até que a mesma
profundidade tenha sido alcancada. As métricas colhidas em cada execucao
foram: tempo de resposta, nimero de clausulas SAT geradas e utilizacao de
memoria pelo solucionador SAT.

Na proxima subsecao vamos detalhar os componentes selecionados para
a implementacao. Em seguida vamos descrever os modelos selecionados para
testes. Por fim, mostramos e explicamos os resultados dos experimentos.

6.2 Implementacao

Nessa segao descrevemos os componentes usados para a implementagao
do algoritmo proposto.

6.2.1 NuSMV

O NuSMYV é um verificador de modelos simbdlico originario da reengenha-
ria, da reimplementacao e da extensao do SMV [4]. O objetivo do NuSMV é
estar no estado-da-arte de técnicas de verificagao de modelos simbdlicas. O
NuSMV é um software bem estruturado, modularizado, bem documentado e
de cédigo aberto (licenga LGPL).

O NuSMV ¢ mantido por quatro grupos de pesquisa. O italiano For-
mal Methods Group in the Automated Reasoning System do ITC- IRST, o
americano Model Checking Group da Carnegie Mellon University, o italiano
Mechanized Reasoning Group da University of Genova da Italia e o também
italiano Mechanized Reasoning Group da University of Trento.

A dltima versao do NuSMV implementa basicamente verificacao de mo-
delos simbdlica baseada em BDDs e em solucionadores SAT, técnicas que
para muitos sao consideradas complementares.

O desenvolvedores do NuSMV buscaram manter o cédigo o mais modula-
rizado possivel fazendo as varias funcionalidades do verificador o mais inde-
pendentes possivel. Esta foi uma das principais caracteristicas que permitiu
a implementacao de técnicas como BDDs e SAT com o compartilhamento
maximo de cédigo.

O NuSMYV processa arquivos escritos na linguagem SMV. Nessa lingua-
gem ¢ possivel descrever uma maquina de estados finitos por mecanismos de
declaracao e criacao de modulos e processos, correspondendo a um composi-
¢ao sincrona ou assincrona. Na descricao de modelos as propriedades a serem
verificadas podem ser escritas em LTL ou CTL.
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Dentro do NuSMYV o arquivo de entrada é processado em vérias fases. As
primeiras fases consistem na analise deste arquivo para que uma representa-
¢ao interna do mesmo possa ser construida. As fases fundamentais da andlise
sao:

1. Nivelamento. Neste passo cada mddulo e cada processo é instanciado
produzindo um modelo sincrono e nivelado onde cada varidavel tem um
nome absoluto.

2. Codificacao Logica Neste passo o modelo nivelado é mapeado em um
modelo l6gico, onde todas as variaveis escalares sao convertidas para
variaveis logicas.

Depois da andlise segue a fase em que atua o motor de verificacao, que
pode ser baseado em SAT ou BDDs. As fases poderiam ser descritas da
seguinte forma:

1. Motor de Verificacdo baseado em BDDs Neste caso uma representacao
da maquina de estados finitos em BDDs é construida. Em seguida
variacoes de verificagao baseada em BDDs podem ser usadas.

2. Motor de Verificacao baseado em SAT Neste caso o NuSMV constroi
uma representacao interna do modelo no formato de uma versao simpli-
ficada de um circuito l6gico reduzido (Reduced Boolean Circuit - RBC'),
que é um mecanismo de representacao de féormulas proposicionais. A
partir do RBC é possivel realizar verificacao de modelos com fronteiras
baseada em SAT e com propriedades LTL. O RBC é convertido em
uma férmula CNF que serve de entrada para um solucionador SAT. No
caso do NuSMV ja existem dois solucionadores integrados: o SIM e o
ZChaff. Se o usuario preferir usar outro solucionador ele pode ainda ge-
rar um arquivo DIMACS que é um padrao compreendido por qualquer
solucionador SAT.

Depois da verificacao, temos o ultimo passo que é a geragao de contra-
exemplos. Se o verificador encontrar uma situacao na qual a propriedade
nao ¢é satisfeita este passo transforma essa situagao em um caminho, que € o
contra-exemplo.

Por fim, o NuSMV é um software livre recomendado tanto para a aqueles
que querem fazer a verificacao de modelos profissionalmente quanto para pes-
quisadores que querem experimentar novas técnicas de verificacao simbdlica
de modelos.
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6.2.2 ZChaff

O ZChaff é reconhecidamente um dos melhores solucionadores SAT da
atualidade. Isso pode ser comprovado por suas premiacoes na tradicional
SAT Competition que acontece todos os anos acompanhando um dos mais
importantes eventos da area de solucionadores SAT. Na competicao de 2002
ele levou o prémio de solucionador mais completo e em 2004 ele levou o
prémio de melhor solucionador da categoria industrial, que engloba problemas
gerados a partir de casos reais apresentados pela industria.

Além de todo este cartao de visitas ele ja é integrado ao NuSMV que o
deixa em vantagem com relacao a todos os outros solucionadores no que diz
respeito a nossa escolha de componentes para implementacao.

O ZChaff é mantido pelo Boolean Satisfiability Research Group da Prin-
ceton University. Sua terceira versao foi disponibiliza em maio de 2004, o
que mostra que é um projeto ativo.

Maiores detalhes sobre o ZChaff podem ser encontrados nas referéncias
[37, 19, 29].

6.2.3 MPI

A Interface de Passagem de Mensagens (Message Passing Interface (MPI))
é um protocolo de comunicacao entre computadores. A MPI surgiu quando
a industria e os centros de pesquisa sentiram a necessidade de definir uma
biblioteca padrao para o paradigma de passagem de mensagens. Surgiu en-
tao o Forum MPI, que é um grupo de oitenta pessoas de quarenta organi-
zagoes representando vendedores de sistemas paralelos, usuarios industriais,
laboratorios de pesquisa e universidades. Estas pessoas passaram entao a
desenvolver o padrao MPI buscando os seguintes objetivos:

e Desenvolver uma API se preocupando principalmente com as necessi-
dades dos programadores.

e Permitir comunicagao eficiente.

e Permitir a utilizagao em ambiente heterogéneos.

e Permitir a utilizacao com as linguagens Fortran e C.

e Prover uma comunicacao confidvel.

e Definir uma interface similar com as utilizadas até entao.

e Definir uma interface que tenha o minimo interferéncia nas plataformas
ja existentes de hardware e redes de computadores.
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e Definir uma interface que suporte a utilizacao de threads.

As maiores vantagens de MPI sobre outras interfaces é que ela é portavel,
ja que MPI ja foi implementada para quase todas as arquiteturas de memoria
distribuida, e rapida, ja que cada implementagao ¢ otimizada para o hardware
na qual ela executa.

As implementagoes mais populares dessa interface sao a MPICH [75, 76]
e a LAM/MPI [77, 74].

Na nossa implementacao optamos pela LAM/MPI pois ela implementa
mais funcionalidades da versao 2 da MPI. Uma dessas funcionalidades é a
instanciagao de processos por um outro processo. Isto é importante pois nos
permite calcular quantos processos serao necessarios diretamente de dentro
do programa.

6.2.4 Linux

Todos os componentes citados até entao funcionam perfeitamente bem
no Linux. Esta ¢ a principal razao para a escolha deste sistema operacional
como plataforma de experimentos.

Além dessa vantagem o Linux oferece varias ferramentas que facilitam a
vida de desenvolvedores, desde compiladores e depuradores a até ambientes de
desenvolvimentos integrados (IDE - Integrated Development Environments).

Entre as distribuigoes Linux usadas, foi escolhida a distribuicao Debian.
A razao para essa escolha é o excelente sistema de pacotes fornecido por essa
distribuicao. Este sistema facilitou muito a instalacao de todos os aplicativos
necessarios em um cluster.

6.3 Experimentos

Nesta se¢ao definimos com mais detalhes como foram feitos os experimen-
tos com a implementacao do algoritmo proposto por este trabalho.

6.3.1 Ambiente de Testes

Os testes foram todos executados no cluster do CAID (Centro de Acesso
a Informagao Digital) da UFMG. Estes cluster é composto por vinte e dois
nodos com mesma configuracao de hardware e sistema operacional.

O sistema operacional utilizado é o Debian/Linux e ele estd instalado de
forma homogénea em todos os nodos.

A configuragao de hardware de um nodo cluster é:
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Processador: Intel Pentium 4, 3.00 Ghz, 1024 Kb Cache L2

e Memoria: 1 GB

Disco Rigido: 80.0 GB Serial ATA

Placa de Rede: 1 Gbps

O switch que atualmente esta instalado no CAID permite conexoes a até
100 Mbps e por isso nao podemos usar todo o potencial dos nodos.

6.3.2 Modelos

Os modelos escolhidos para testes foram modelos que acompanham o
pacote do NuSMV. A seguir uma tabela que lista os modelos selecionados e
o numero de variaveis logicas que eles representam em cada estado:

Arquivo Numero de Variaveis Logicas
periodic.smv 35
p-queue.smv 43
gigamax_ltl.smv 49
dmeb.smv 180
dme8.smv 287
dmel0.smv 360
dme20.smv 720
dme30.smv 1080

Tabela 6.1: Modelos para Experimentos

Todos os exemplos discutidos a seguir nao apresentaram contra-exemplos
para a profundidade maxima alcancada pelo método monolitico. Outros
modelos, no entanto, apresentaram os mesmos contra-exemplos tanto para o
método monolitico quanto para o distribuido. Eles nao serao discutidos nesse
texto pois sao exemplos curtos que cujas métricas de um método e do outro
sao semelhantes.

Os tempos de resposta que serao mostrados a seguir foram calculados
dentro do cédigo do NuSMV. As quantidades de meméria se referem a me-
méria maxima utilizada pelo ZChaff durante a execugao. As quantidades de
clausulas também sao calculadas pelo ZChaff ao término de cada execucao
do solucionador. Notem que a quantidade de memoria do ZChaff depende
de quantas iteragoes ele faz no corpo do seu algoritmo DPLL, isto é, nem
sempre a quantidade de memoria sera proporcional ao de clausulas.
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Em todas as execucoes do método distribuido foram usados um solucio-
nador primario e cinco solucionadores secundarios. Altera¢oes no nimero de
solucionadores secundarios nao causou impacto nos resultados, fato que sera
explicado na secao 6.3.10.

6.3.3 Modelo 1: periodic.smv

Um exemplo de implementagao de trés pipelines.

A propriedade LTL verificada tem a seguinte forma: G (lerror).
Tempos de Resposta

O grafico 6.1 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois métodos
em uma escala logaritmica. O método distribuido mostrou um desempenho
bem superior ao monolitico nesse caso. A presencga de poucas variaveis logicas
em uma transicao favorece o uso de clausulas replicadas.
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Utilizacao de Memoria

O gréfico 6.2 mostra a utilizacao de memoria no método monolitico e no
método distribuido. No método distribuido foram tomadas medidas tanto do
solucionador primério quanto do solucionador secundario. No caso do solu-
cionador secundario estamos lidando com os méaximos. Novamente notamos
superioridade do método distribuido.

Interessante nesse exemplo é um comportamento do método distribuido
que serd observado em todos os modelos. Os picos de utilizagao de meméria
do solucionador primério sempre coincidem com algum pico do soluciona-
dor secundario. Sabemos, através da observacao da comunicacao, que isso
ocorre sempre em que ha muita troca de informacoes entre eles. Outro com-
portamento notavel é que em muitos pontos a utilizagao de meméria pelo
solucionador secundario foi nula. Isto acontece porque nesses pontos o solu-
cionador secundario nao foi utilizado. O solucionador primario nao encontrou
solucoes para sua particao. Isso se deve a agao das clausulas replicadas.
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Numero de Clausulas

O grafico 6.3 mostra o numero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido. O método distribuido também mostrou
superioridade nesta métrica.

Note o pequeno crescimento no nimero de clausulas do solucionador se-
cundario e do solucionador primario, esse acréscimo é devido a clausulas
conflito adicionadas a eles no decorrer da solucao.
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6.3.4 Modelo 2: p-queue.smv

Um modelo de fila de prioridades.

A propriedade LTL verificada foi: F (out_1[1] = 0).
Tempos de Resposta

O grafico 6.4 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois métodos
em uma escala logaritmica. Como no modelo anterior o método distribuido
mostrou um desempenho bem superior ao monolitico.
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Utilizacao de Memoria

O gréfico 6.5 mostra a utilizacao de memoria no método monolitico e no
método distribuido em uma escala logaritmica. Novamente notamos superi-
oridade do método distribuido.
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Numero de Clausulas

O grafico 6.6 mostra o numero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido em uma escala logaritmica. O método
distribuido também mostrou superioridade nesta métrica.

Notamos que neste exemplo o solucionador secundario apresentou um
numero maior de cldusulas que o solucionador primario. A explicagao para
este fato é a composicao da particao primaria que é dependente da féormula
a ser verificada. Neste caso o nimero de clausulas geradas para a particao
primdria foi menor do que as clausulas geradas para a relagao de transicao,
que compoe a particao secundaria.

Note também que o nimero de clausulas do solucionador secundario ficou
constante durante todo o modelo. Este comportamente é esperado pois este
solucionador representa apenas uma transicao. As clausulas conflito adicio-
nadas comecam a nao fazer diferenca significativa.
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6.3.5 Modelo 3: gigamax_ltl.smv

Um modelo do protocolo de coeréncia de cache GIGAMAX.
Propriedade LTL verificada: G !(p0.writable & pl.writable).

Tempos de Resposta

O grafico 6.7 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois métodos
em uma escala logaritmica. Neste exemplo a diferenca de tempos de resposta
foi a mais alta. Neste caso o uso de clausulas conflito apresentou os melhores
ganhos. Embora nao possamos afirmar supomos que o modelo atende a
propriedade verificada para qualquer k.
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Utilizacao de Memoria

O gréfico 6.8 mostra a utilizacao de memoria no método monolitico e no
método distribuido em uma escala logaritmica. Novamente notamos superi-
oridade do método distribuido.

Note que o solucionador secundério nem aparece no grafico, entendemos
que as clausulas replicadas estao solucionando o problema. Fato que reforca
nossa teoria de que o modelo atende a propriedade.
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Numero de Clausulas

O grafico 6.9 mostra o nimero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido em uma escala logaritmica. O método
distribuido também mostrou superioridade nesta métrica.

O comportamento do nimero de clausulas é semelhante ao do modelo
p-queue.smv.
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6.3.6 Modelo 5: dme5.smv

Uma versao assincrona do algoritmo de exclusao mutua com 5 células.
Propriedade LTL verificada: F (cell4_r).

Tempos de Resposta

O grafico 6.10 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois métodos
em uma escala logaritmica. Neste exemplo a diferenca de tempos de resposta
nao foi tao grande quanto a dos outros modelos, mas para um k grande
conseguimos até uma ordem de magnitude.
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Utilizacao de Memoria

O grafico 6.11 mostra a utilizacao de memoria no método monolitico e no
método distribuido em uma escala logaritmica.

Neste grafico podemos verificar que em termos de utilizagao de memo-
ria o solucionador primério e o método monolitico se equipararam. Este
é um exemplo em que as clausulas replicadas nao se apresentaram tao efi-
cientes quanto nos outros exemplos. A maior utilizacao de memoria pelos
solucionadores secundarios indicam que ouve mais chamadas ao ZChaff pelo
solucionador primario. Lembre-se que toda vez que um solucionador priméario
recebe uma cldusula conflito o ZChaff é chamado.
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Numero de Clausulas

O gréafico 6.12 mostra o nimero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido em uma escala logaritmica. O método
distribuido mostrou superioridade nesta métrica. A maior utilizacao de me-
moria se deu ao maior nimero de execucoes do ZChaff. Comprovando o que
alegamos na secao anterior.
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6.3.7 Modelo 6: dme8.smv

Uma versao assincrona do algoritmo de exclusao mutua com 8 células.
Propriedade LTL verificada: F (cell7_r).

Tempos de Resposta

O grafico 6.13 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois méto-
dos em uma escala logaritmica. O curioso neste exemplo é que até um k
aproximadamente igual a 10 os tempos do monolitico foram superiores. Este
comportamento foi notado em todos os modelos com um ntimero de variaveis
superior a 200. Existe uma justificativa: inicialmente nao existem as clausu-
las conflito que possam ser replicadas. Como a transicao tem mais variaveis
isso significa que mais clausulas conflito devem ser geradas e portanto mais
comunicacao deve acontecer.

Na medida que k aumenta o nimero de cldusulas replicada aumenta e a
comunicagao passa a ser menos necessaria.
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Utilizacao de Memoria

O grafico 6.14 mostra a utilizacao de memoria no método monolitico e no
método distribuido em uma escala logaritmica.

Note que como foi explicado na secao anterior, nos primeiros valores de k
o solucionador secundario utilizou alguma memoria, indicando sua atividade
e portanto indicando comunicagao.

O monolitico para um k grande utiliza uma quantidade de meméria mais
que duas ordens de magnitude do que o solucionador primaério.
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Numero de Clausulas

O gréafico 6.15 mostra o nimero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido em uma escala logaritmica. O método
distribuido mostrou superioridade nesta métrica. Para um k grande obtive-
mos um ganho de até uma ordem de magnitude.
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6.3.8 Modelo 7: dmel0.smv

Uma versao assincrona do algoritmo de exclusao mutua com 10 células.
Propriedade LTL verificada: F (cell10_r).

Tempos de Resposta

O grafico 6.16 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois métodos
em uma escala logaritmica.

Notamos o mesmo comportamento que o modelo dme8.smv. Desta vez o
monolitico foi superior até um k igual a 12. O modelo é maior e portanto
mais clausulas conflito tiveram que ser geradas.
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Utilizacao de Memoria

O gréfico 6.17 mostra a utilizacao de memodria no método monolitico e
no método distribuido em uma escala logaritmica. O comportamento foi
semelhante ao do modelo dme8.smv.

O monolitico para um k grande utiliza uma quantidade de memoria mais
que uma ordem de magnitude do que o solucionador primario.
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Numero de Clausulas

O gréafico 6.18 mostra o nimero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido em uma escala logaritmica. O método
distribuido mostrou superioridade nesta métrica. Para um k grande obtive-
mos um ganho de até uma ordem de magnitude.
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6.3.9 Modelo 8: dme20.smv

Uma versao assincrona do algoritmo de exclusao mutua com 20 células.
Propriedade LTL verificada: F (cell19_r).

Tempos de Resposta

O gréfico 6.19 mostra os tempos de respostas obtidos pelos dois métodos.
Este modelo nos permitiu abandonar a escala logaritmica para que possamos
entender com mais precisao o ganho de desempenho.

Para um k igual a 20 gasta-se mais de 7.000 segundos no método mono-
litico e menos de 1.000 no método distribuido. Um ganho de uma ordem de
magnitude.
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Utilizacao de Memoria

O grafico 6.20 mostra a utilizacao de memoria no método monolitico e no
método distribuido em uma escala logaritmica.

Para um k igual a 20 usamos mais de 400 megabytes de memoria para
resolver com o método monolitico, para o distribuido usamos menos de 50
megabytes.
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Numero de Clausulas

O gréafico 6.21 mostra o nimero de cldusulas utilizadas pelo método mo-
nolitico e pelo método distribuido em uma escala logaritmica.

Para um k igual a 20 usamos mais de 1.400.000 clausulas para o monoli-
tico, usamos menos de 200.000 para o distribuido.

6.3.10 Escalabilidade

A escalabilidade representou um ponto fraco para o algoritmo proposto.
Em todas as medidas tomada o aumento no nimero de computadores nao
apresentou aumento de desempenho da aplicagao.

Apos estudarmos os nimeros podemos notar que o algoritmo distribuido
proposto converge para um problema monolitico. Pelo desenho do mesmo
é natural que isso ocorra, ji que na medida que o tempo passa, os solu-
cionadores secundérios repassam informagoes sobre seus problemas para o
solucionador primério. Para os problemas em que atingimos uma maior pro-
fundidade tinhamos uma convergéncia, o solucionador primario passava a
representar um problema quase que equivalente ao problema completo.

A vantagem ficou por conta da forma como esse problema equivalente foi
gerado. Como as clausulas conflito replicadas nunca ultrapassavam o tama-
nho de uma transicao trabalhdvamos sempre com clausulas conflito pequenas
em relagao ao tamanho total do modelo. Clausulas pequenas favorecem o uso
de métodos DPLL como o ZChaff para resolver um problema SAT.
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Capitulo 7

Conclusoes e Trabalhos Futuros

7.1 Analise dos Resultados

Podemos resumir os resultados da seguinte forma:

e O algoritmo proposto apresenta ganhos por exigir uma menor quanti-
dade de memoria do que os algoritmos de verificagao originais baseados
em métodos SAT monoliticos.

e O algoritmo proposto consegue explorar mais ciclos que os algoritmos
de verificagao originais baseados em métodos SAT monoliticos.

e O algoritmo proposto gera problemas SAT com o tamanho médio das
clausulas inferior ao das clausulas do BMC monolitico, o que torna a
solucao do problema SAT mais rapida.

e O algoritmo proposto nao é escalavel.

Infelizmente o algoritmo distribuido proposto nao escala de maneira signi-
ficativa. A escalabilidade foi prejudica ao adotarmos técnicas que permitiam
uma exploragao mais inteligente do espaco de estados. Essa exploracao nos
ofereceu ganhos significativos em alguns casos de até ordens de magnitude.

A primeira vista, o titulo do trabalho nio estd coerente com seu contetido.
Isto nao é verdade pelo seguinte motivo. O particionamento proposto sugere
o uso de mais de um processador para resolver o problema, o que nos leva
de volta a computacao distribuida. A diferenca é que esta tecnologia passa
a ter um papel de coadjuvante ao invés de ser a protagonista. O papel de
protagonista passa a ser ocupado pela replicacao de clausulas conflito geradas
a partir de uma férmula que representa apenas uma transicao. Além de serem
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replicaveis essa clausulas podem ser usadas para qualquer ciclo do modelo
verificado.

Outro ponto positivo, foi que construimos esse algoritmo utilizando ape-
nas componentes comuns a maioria das redes de computadores existentes,
sejam no meio académico ou na iniciativa privada. Nosso algoritmo nao
exige nenhum componente especial, nem de software ou de hardware. Qual-
quer interessado que tiver a sua disposicao uma rede de computadores pode
usufruir dos ganhos apresentados neste trabalho.

7.2 Trabalhos Futuros

Existe uma série de trabalhos futuros que podem acrescentar muitas me-
lhorias ao algoritmo proposto. Nesta secao destacaremos dois deles.

O primeiro trabalho seria conseguir particionar o que chamamos de par-
tigdo primdaria. A particdo primdaria é composta dos estados iniciais e das
propriedades. A sugestao seria particionar com foco nas propriedades. Para
explicar melhor vamos voltar ao exemplo usado para explicar o particiona-
mento no Capitulo 5.

[M,Pls = I(so)) A[PIg A (AZy T(si si11))

[[M, P]]g = I(So) A [[P]]g/\T(SQ,Sl) /\T(Sl,SQ) /\T(SQ,Sg)

[[M, P]]G = [(80) A [[PH%AT(So,Sl) /\T(Sl,Sz)//\T(SQ,Sg)
B % %

Se quiséssemos verificar a propriedade F'(a A b), que diz que em algum
estado do futuro teremos a =1 e b = 1, terfamos entao a seguinte formula:

[M,PJe = I(so)Al[(aoAbo)V (a1 Abi)V(azAb2)V (azAbs)]

S

-~

P1
N T(So, 81) VAN T(Sl, 82) VAN T(SQ, 83)
N——

N

-~

P2 P3

Note como a férmula foi dividida em quatro particoes P1, P2 e P3.
Poderiamos dividir a particao P1 se separassemos as propriedades da seguinte
forma:

[[M, P]]@ = [\[(SQ) A (ao A bolV{(So) A (CLl A bl) V{(So) VAN (CL2 N bQZ

pe ps P8
\ I(So) A (CL3 VAN bg)] A T(So, 51) VAN T(Sl, 52) A T(827 Sg)
N TV V

J

-~

P4 P5 P6

118



Teriamos entao as particoes P1, P2, P3, P4, P5 e P6. Pelo desenho do
algoritmo poderiamos ter varios solucionadores primarios com as particoes
de P1 a P4. As modificagoes no algoritmo seriam pequenas e os ganhos pelo
menos em termos de memoria seriam significativos.

O outro trabalho visa tentar suprir uma deficiéncia do algoritmo que é o
balanceamento de carga. O algoritmo nao preve isso e deixa a cargo da MPI
realizé-lo. A MPI faz o balanceamento de carga através do instanciamento
de processos nos nodos do cluster seguindo uma politica round-robin. Nao é
a maneira mais eficiente. A sugestao neste caso é executar o algoritmo com
a MPI sobre um cluster Mosix [78, 79, 80, 81].

O Mosix é uma extensao de kernel tipo-Unix para clustering com sis-
tema de imagem tnica (Single System Image - SSI). SSI é a propriedade de
um sistema que esconde a natureza heterogénea e distribuida dos recursos
disponiveis e os apresenta ao usuarios e aplicagoes como um recurso Unico
unificado.

O Mosix consiste de algoritmos adaptativos de compartilhamento de re-
cursos. Esses algoritmos permitem que os nodos do cluster que usam um
kernel compilado com as extensoes Mosix trabalhem em cooperacao. Varia-
¢oes na utilizacao de recursos do cluster sao respondidas dinamicamente pelos
algoritmos. O dinamismo é implementado através da migragao preemptiva
e transparente de processos, que também é responsavel pelo balanceamento
dinamico de carga e previne paginacao excessiva na memoria virtual.

O interessante do Mosix é que basta vocé executar um programa que
o cluster decide onde os processos correspondentes devem ser executados.
Os inventores do Mosix chamaram isso de “fork-and-forget”. O objetivo do
Mosix é melhorar a performance do cluster como um todo e criar um am-
biente conveniente para a execucao de aplicagoes paralelas e seqiienciais. O
Mosix foi projetado para executar em clusters formados por computadores
baseados na arquitetura x86 conectados por uma rede LAN padrao, como a
FastEthernet.
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