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Kurzfassung

Diese Arbeit stammt aus dem Themengebiet der Anwendung formaler Methoden
im Software Engineering. Grundlage der Arbeit bildet die in [Gur95] definierte
Spezifikationssprache der Abstrakten Zustandsmaschinen (engl. abstract state
machines, kurz ASMs).

Inhalt der Arbeit ist die Entwicklung praktisch anwendbarer Werkzeugun-
terstiitzung fiir ASMs, sowohl fiir die Spezifikation, als auch fiir die Verifikation
von Verfeinerungen. Diese soll die Entwicklung korrekter Software von einer
abstrakten Anforderungsspezifikation bis hin zu einer durch schrittweise Verfei-
nerung gewonnenen Implementierung moglich machen. Der Inhalt gliedert sich
in vier Teile:

¢ Einbettung von ASM-Sperzifikationen in eine Logik: Die Arbeit definiert
eine 1:1-Abbildung von ASMs in die Dynamische Logik (DL). Damit wird
der formale Nachweis von ASM-Eigenschaften méglich.

e Modularisierung von Korrektheitsnachweisen fiir Verfeinerungen: Zwei aus
der Literatur bekannte Verfeinerungsbegriffe wurden in DL formalisiert.
Ein allgemeines Modularisierungstheorem fiir den Korrektheitsnachweis
von ASM-Verfeinerungen wurde entwickelt, das die bisher aus der Litera-
tur bekannten Theoreme verallgemeinert.

e Implementierung der Ergebnisse im KIV-System: Das KIV-System ist ein
Spezifikations- und Verifikationswerkzeug, das algebraische Spezifikatio-
nen und DL unterstiitzt. Eine Reihe von Erweiterungen und Verbesserun-
gen des Systems waren notwendig, um ASMs und ASM-Verfeinerungen zu
unterstiitzen.

e Demonstration der praktischen Einsetzbarkeit der entwickelten Konzepte
an einer grofen Fallstudie: Die gew&hlte Fallstudie stammt aus dem Com-
pilerbau und behandelt die Ubersetzung von Prolog-Programmen in As-
semblercode der Warren Abstract Machine (WAM). Eine informelle Dar-
stellung, die einen als ASM beschriebenen Prolog-Interpreter in 12 syste-
matischen Verfeinerungen in die WAM transformiert, war durch [BR95]
vorgegeben. Die formale Spezifikation und Verifikation von 8 der 12 Verfei-
nerungen in 9 Monaten nahm eine grofien Teil des Umfangs der Arbeit ein.
Der Vergleich zu zwei anderen Fallstudien mit dem gleichen Thema zeigt,
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daf3 der notwendige Verifikationsaufwand durch die entwickelte Theorie
fiir ASM-Verfeinerungen deutlich geringer war.
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Kapitel 1
Einleitung

Diese Arbeit stammt aus dem Themengebiet der Anwendung formaler Metho-
den im Software Engineering. Ziel ist die Entwicklung korrekter Software fiir
sicherheitskritische Anwendungen.

Die Anwendung formaler Methoden setzt eine geeignete Spezifikationsspra-
che voraus, in der die Anforderungen an die Software abstrakt und unzwei-
deutig beschrieben werden kénnen. Damit werden sie einer mathematischen
Analyse zugénglich. Validierung durch Beweisen etwa durch den Nachweis von
Sicherheitseigenschaften wird schon in frithen Phasen der Softwareentwicklung
moglich, in denen noch keine Implementierung vorliegt. Um anschlieflend von
den Anforderungen systematisch zu einer Implementierung iiberzugehen, bedarf
es weiterhin eines Verfeinerungsbegriffs, der es erlaubt, schrittweise und unter
Erhaltung der Korrektheit von den Anforderungen zu implementiertem Code
iiberzugehen.

Beweise zur Validierung von Sperzifikationen sowie zum Korrektheitsnach-
weis von Verfeinerungen sind in verschiedenen Detaillierungsgraden moglich,
von informellen Beweisskizzen {iber mathematische Beweise bis hin zu formalen
Beweisen in einem maschinenunterstiitzten Kalkiil.

Ziel dieser Arbeit ist es, die Spezifikationssprache der Abstrakten Zustands-
maschinen (Abstract State Machines, im folgenden kurz ASMs, [Gur95]) im
Sperzifikations- und Verifikationswerkzeug KIV verfiigbar zu machen. Insbeson-
dere wird fiir einen Verfeinerungsbegriff, der bisher existierende verallgemeinert,
einen systematische Beweisunterstiitzung entwickelt, und deren Praxistauglich-
keit an einer grofien Fallstudie demonstriert.

Die Wahl der Spezifikationssprache begriindet sich aus der Tatsache, daf} es
im wesentlichen zwei Klassen von Spezifikationssprachen gibt: Die erste Klas-
se sind algebraische Spezifikationssprachen [Wir90], [Gau92], [CoF97] sowie die
Verallgemeinerung zu Prozeflalgebren [Mil89], [Bae90]. Diese sehen ein Softwa-
resystem als allgemeine Datenstruktur mit einer Reihe von darauf definierten
Funktionen und Relationen an, die geeignet zusammenwirken. Mathematisch
wird ein Softwaresystem als Algebra modelliert, eine Spezifikation beschreibt
dann eine Klasse von Algebren als mégliche Implementierungen. Ein hiufig ver-
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4 KAPITEL 1. EINLEITUNG

wendeter Spezialfall algebraischer Spezifikation ist die modellbasierte Spezifika-
tion, bei der ein Softwaresystem aus Grunddatentypen der Mengenlehre (wie
Tupel, Funktionen, Potenzmengen) aufgebaut wird.

Die zweite Klasse sind zustandsbasierte Spezifikationssprachen, die ein Soft-
waresystem durch Zustinde, mogliche Zustandsiiberginge und daraus resultie-
rende Abldufe modellieren. Beispiele sind z. B. Z [Spi88], VDM [Jon90] und
RAISE [JC94]. Auch ASMs gehoren zu dieser Klasse von Spezifikationsspra-
chen. Zustandsbasierte Spezifikationssprachen bauen zur Beschreibung von Zu-
standskomponenten auf algebraischen Spezifikationssprachen auf. In gewissem
Sinn sind sie sogar ein Spezialfall von algebraischen Sperzifikationen, da Zu-
standsiibergénge als Funktionen und Relationen iiber Zustéinden modelliert wer-
den konnen. Deshalb unterstiitzen viele Verifikationswerkzeuge nur algebraische
Spezifikationen. Der Nachteil dieses Ansatzes ist natiirlich, daf} die Grundkon-
zepte von Zustandsiibergangssystemen erst nachmodelliert werden miissen.

Das KIV-System unterstiitzte bisher traditionell den algebraischen Ansatz
zur Entwicklung von Software: In KIV gibt es strukturierte, algebraische Spezi-
fikationen mit entsprechender Beweisunterstiitzung [RSSB98]. Ein ausgefeiltes
Verfeinerungskonzept wird unterstiitzt, das die strukturierte Implementierung
von Spezifikationen durch Programmmoduln erlaubt [Rei95].

Diese Arbeit leistet nun einen Beitrag zur Unterstiitzung des Konzepts der
zustandsbasierten Spezifikationen in KIV. ASMs als die zustandsbasierte Spezi-
fikationssprache zu wihlen ergab sich im wesentlichen daraus, dafl ASMs einen
konzeptuell sehr einfachen, aber dennoch sehr flexiblen Ansatz zur Spezifikation
von Zustandsiibergangssystemen bieten, der eine grofie Vielfalt an Fallstudi-
en ermoglicht. So wurden ASMs bereits erfolgreich in Fallstudien angewandst,
die sich mit so unterschiedlichen Themen wie der Modellierung von Program-
miersprachen (z.B. Prolog [BR94], C [GH93] und Java [BS98b]), Kommunikati-
onsprotokollen (z.B. Bakery-Algorithmus [BGR95]), Compilerkorrektheit (z.B.
Occam [BD96], Prolog [BR95] und Java [BS98a], [Sch99]), verteilten Systemen
(z.B. PVM [BG95]) und Hardwarearchitekturen (z.B. DLX [BM96]) befassen.
Einen Uberblick iiber eine groBe Zahl weiterer Anwendungnen gibt [BH98] so-
wie die im Internet unter den URLs http://www.eecs.umich.edu/gasm/ und
http://www.uni-paderborn.de/cs/asm/ verfiigharen Web-Seiten. Die Korrekt-
heitsbeweise sind bisher in den meisten Fallstudien mathematische Beweise, die
nicht durch mechanische Verifikationssysteme unterstiitzt werden.

Um den Formalismus der ASMs, den in Kapitel 2 beschrieben wird, zu un-
terstiitzen, mufite zunéchst eine Einbettung in die Spezifikationssprache von
KIV vorgenommen werden. Dabei hat KIV gegeniiber rein algebraischen Spe-
zifikationssystemen den Vorteil, dafl Programme iiber abstrakten Datentypen
(deren Semantik Zustandsiibergénge sind) bereits unterstiitzt werden. Insofern
konnte als erstes Egebnis dieser Arbeit eine 1:1-Ubersetzung der ASM-Regeln in
abstrakte Programme definiert werden. Kapitel 3 beschreibt die Spezifikations-
sprache und die Logik von KIV, sowie die Erweiterungen, die im Rahmen dieser
Arbeit daran durchgefiihrt wurden, und Kapitel 4 definiert die Ubersetzung.

Die Einbettung in KIV gibt neben der Moglichkeit, ASMs formal zu spezi-
fizieren auch die Moglichkeit, formale, systemunterstiitzte Beweise mit der vor-



handenen Programmlogik, der sogenannten Dynamische Logik (im folgenden
kurz DL) zu fithren. Um ASMs systematisch zu unterstiitzen, fehlt nun noch
die Definition eines geeigneten Verfeinerungsbegriffs, der es gestattet, schritt-
weise und modular von einer abstrakten Spezifikation zu einer konkreten Imple-
mentierung iiberzugehen. Ein derartigen Verfeinerungsbegriff wird in Kapitel 5
definiert und es wird gezeigt, daf} sich die Korrektheit einer Verfeinerung in DL
ausdriicken li8t.

Den zentralen Kern der Arbeit bildet dann die Entwicklung von Beweisun-
terstiitzung fiir den modularen Nachweis der Korrektheit von Verfeinerungen in
Kapitel 6. Ein entsprechendes Modularisierungstheorem wird zunéchst in sei-
ner einfachsten Form fiir die Verfeinerung deterministischer ASMs entwickelt.
Anschlieflend werden verschiedene Verallgemeinerungen fiir indeterministische
ASMs und fiir iterative Verfeinerung definiert und Beziige zu anderen Korrekt-
heitsbegriffen hergestellt. Das wesentliches Ergebnis ist eine Verallgemeinerung
der bisher bekannten Theorie der Korrektheit von Verfeinerungen: Statt Ab-
straktionsfunktionen werden nun beliebigen Relationen verwendet, und statt
kommutierenden Diagrammen mit je einer Regel, werden m:n-Diagramme mit
beliebiger Zahl m,n > 0 von Regeln betrachtet.

Als eine kleine Anwendung zeigt anschlieflend Kapitel 7, daf sich die Kor-
rektheit von Peephole-Optimierungen als Korollar aus dem Modularisierungs-
theorem ergibt.

Die in Kapitel 6 erarbeitete Theorie ist nicht aus der theoretischen Uber-
legung heraus entstanden, wie sich bestehende Verfeinerungskonzepte verallge-
meinern lassen. Konzepte zur Verifikation von Software, die zwar theoretisch
schone Eigenschaften, aber keinen praktischen Nutzen haben, gibt es unseres
Erachtens schon zu viele. Die Flexibilitit eines Modularisierungskonzepts sowie
die Qualitéit der Beweisunterstiitzung fiir die Korrektheitsbeweise muf} sich viel-
mehr an der praktischen Anwendbarkeit beurteilen lassen. Deshalb wurde die
Theorie und die Beweisunterstiitzung anhand einer realistischen, grofien Fall-
studie entwickelt.

Wir haben dazu als Fallstudie die Ubersetzung von Prolog in Assemblercode
der Warren Abstract Machine (WAM) gewihlt. Fiir die Fallstudie lag bereits
eine mathematische Analyse vor [BR95], auf die wir uns stiitzen konnten. Die
Fallstudie zeigt eine vielfiltige Bandbreite an Problemen, die bei der Verfeine-
rung von ASMs, insbesondere im Anwendungsgebiet Compilerkorrektheit auf-
treten. Die Fallstudie gehort mit einem Arbeitsaufwand von bisher 9 Monaten
sicher zu den grofien und anspruchsvollen Arbeiten in diesem Gebiet. Im zweiten
Teil dieser Arbeit geben wir eine ausfiihrliche Darstellung der Fallstudie, in der
die ersten 8 der 12 Verfeinerungen aus [BR95] verifiziert wurden.

Wesentliches Resultat der Fallstudie ist die Demonstration der Leistungs-
fahigkeit der Theorie. Sie zeigt sich zum Beispiel im Vergleich zu parallel mit
anderen Systemen durchgefiihrten Fallstudien zum gleichen Thema, die einen
deutlich hoheren Aufwand fiir kleinere Anteile an der Verifikation hatten. Auch
wird die Theorie derzeit [Sch99] bei der Verifikation eines Java-Compilers ein-
gesetzt.

Die Fallstudie zeigt auch den Gewinn, den eine rechnerunterstiitzte Verifika-
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tion gegeniiber einer mathematischen Analyse bringt. Obwohl wir der Meinung
sind, daf die Analyse in [BR95] schon eine sehr griindliche und wohldurch-
dachte Analyse der Probleme darstellt und keine konzeptuellen Fehler enthilt,
konnten doch eine Reihe kleinerer Probleme aufgedeckt werden, die zu einem
inkorrekten Compiler gefiithrt hiitten. Insofern zeigt diese Arbeit, dafl sich der
hohe Aufwand, den formale, systemunterstiitzte Verifikation mit sich bringt,
lohnt, wenn die Anwendnung eine wirklich fehlerfreie Software (in diesem Fall
einen fehlerfreien Compiler) erfordert.



Kapitel 2

Abstrakte
Zustandsmaschinen

Abstrakte Zustandsmaschinen (engl. abstract state machines; ASMs) sind eine
Spezifikationssprache zur Beschreibung von Soft- und Hardwaresystemen. Die
Grundidee einer Abstrakten Zustandsmaschine ist die schrittweise Transforma-
tion eines Zustands mit Hilfe von Regeln. Damit gehoéren sie zur Gruppe der
Spezifikationssprachen, deren Semantik ein Zustandsiibergangssystem ist. Zu-
standsiibergangssysteme werden im ersten Abschnitt eingefiihrt. Abschnitt 2.2
gibt dann die grundlegende Definition sequentieller ASMs. Eine Variante dieser
Definition, die in der Prolog-WAM-Fallstudie verwendet wird, erklirt Abschnitt
2.3. Verteilte ASMs, mit denen verteilte Systeme modelliert werden kénnen, wer-
den schlieBlich in Abschnitt 2.4 erklért. Eine umfassende Darstellung der ASMs,
die neben den hier definierten grundlegenden Konzepten noch einige Erweite-
rungen definiert, gibt [Gur95].

2.1 Zustandsiibergangssysteme

Die grundsitzliche Idee eines Zustandsiibergangssystems ist die Transformation
von Zustédnden mit Hilfe von Regeln. Etwas formaler betrachtet, besteht ein Zu-
standsiibergangssystem ZS = (S, I, p) aus einer Menge S moglicher Zustéinde,
einer Menge I C S von initialen (oder Anfangs-)Zustéinden sowie einer Zu-
standsiibergangsrelation p : S x S. (st,st') € p bedeutet, daf} st' ein mogli-
cher Nachfolgezustand von st ist. Eine Menge F' von Finalzustinden 148t sich
bei dieser Definition als die Menge der Zustinde festlegen, fiir die es keinen
Nachfolgezustand gibt. Zustandsiibergangssysteme sind eine hiufig gewéhlte,
natiirliche Formalisierung von Softwaresystemen, da eine typische Berechnung
auf einem Rechner mit von-Neumann-Architektur einen Speicherzustand invol-
viert, der durch einen Prozessor fortgeschaltet wird (= Zustandsiibergangsre-
lation). Andere Beispiele sind z.B. alle Arten von endlichen Automaten (die
Menge der Zustéinde ist dann die Menge aller Strings iiber einem Alphabet),
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8 KAPITEL 2. ABSTRAKTE ZUSTANDSMASCHINEN

Rewrite-Systeme (Zustand = Term), Kommunikationsprotokolle und Interpre-
ter von Programmiersprachen (Zustandsiibergang = Ausfiihrung einer Instruk-
tion). Auch mathematische Sachverhalte wie der Ableitungsbegriff von logischen
Kalkiilen lassen sich als Zustandsiibergangssystem darstellen.

Ein hiufiger Spezialfall von Zustandsiibergangssystemen sind sequentielle
(auch deterministisch genannte) Systeme, bei denen es zu jedem Zustand st
hochstens einen Zustand st' mit (st,st') € p gibt. Fiir den sequentiellen Fall 148t
sich auf den Zusténden, die keine Endzusténde sind (S '\ F'), eine Zustandsiiber-
gangsfunktion 7 durch 7(st) = st' gdw. (st,st') € p definieren.

Fiir ein Zustandsiibergangssystem ist die Menge der moglichen Abliufe als
die Menge aller endlichen (stp, ..., st,) und unendlichen Folgen (sty, sti, ...)
von Zustandsiibergéingen mit (st;,st;+1) € p definiert, die mit einem Anfangs-
zustand sty € I beginnen, und die, falls endlich, in einem Endzustand st, € F
enden.

2.2 Sequentielle ASMs

ASMs ([Gur95]) sind ein Formalismus zur Definition von Zustandsiibergangs-
systemen. Die Menge der moglichen Zustinde wird dabei durch die Menge
Alg(SIG) der Algebren einer (einsortigen) Signatur SIG gegeben. Um die De-
finition von booleschen Ausdriicken und von Partialitéit zu ermdglichen wird
vorausgesetzt, daf§ die iiblichen booleschen Operationen (it,ff, A, V, etc.) sowie
die Konstante undef in der Signatur enthalten sind.

Die Menge der Startalgebren I wird in der Regel entweder durch die (men-
gentheoretische) Angabe von Algebren oder durch eine algebraische Spezifikati-
on angegeben. Die Zustandsiibergangsrelation wird durch eine Regel R gegeben.
Fiir die in diesem Abschnitt betrachteten sequentiellen ASMs sind Regeln wie
folgt induktiv definiert:

1. f(t) := t' ist eine Regel fiir ein n-stelliges Funktionssymbol f (n >
0), und Grundterme ¢ und t'. Die Regel dndert f an der Stelle ¢

zu t' ab.

2. Wenn Ry, ..., R, Regeln sind, so auch die parallele Ausfiihrung
(Ry, ..., Ry)

3. Wenn Ry, ..., R, Regeln sind, und €y, ...e,, boolesche Aus-

driicke, so auch die bedingte Regel
(if &y then R, else if ¢ then R; else ...if ¢, then R,,)

Die Semantik einer Regel R ist eine Zustandsiibergangsfunktion, die zu einer
Algebra A eine neue Algebra B liefert. Die Definition von B erfolgt mit Hilfe einer
Menge von Modifikationen (‘Updates’) Upd (R, A) = {(f1,a,,01); - - - (fn:a,,,0n)},
die aus der Regel R und der gegebenen Algebra A definiert werden. Jedes Update
(f,a,b) besteht aus einem n-stelligen Funktionssymbol f, und Werten a,b €
A"+ iiber der Triigermenge A (dem Universum) der Algebra A. Entsprechend
der Struktur der Regeln ist die Menge definiert durch
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2. Upd((Ry,. .., Ru), A) = Upd(R)) U ... U Upd(Rn)

3. Upd(if e, then R, else ...else if ¢, then R,) = Upd(Ry),
wobei k minimal mit A |= g ist. Falls fiir alle &k = 1,...,n A [~ ¢ gilt,
ist Upd(if...) = 0.

Die Menge Upd (R, A) ist inkonsistent, falls sie fiir ein f und einen Vektor
a mehrere Elemente (f,a,b) enthilt. In diesem Fall ist die Zustandsiibergangs-
funktion die Identitit, also 7(A) = A. Ist Upd(R, A) = 0, so ist ein Endzustand
erreicht!. Falls Upd(R, A) konsistent und nichtleer ist, wird B definiert durch:

b falls (f,a,b) € Upd(R,A)
fs(a) = { f4(a) sonst.

Fiir jede ASM 148t sich die Menge der Operationen in zwei Teile aufteilen:
In eine dynamische Halfte, die auf der linken Seite von Regel-Updates vorkom-
men, und eine statische Hilfte, die wihrend des Ablaufs einer ASM unveriindert
bleiben.

Die statische Hilfte wird benutzt, um Operationen auf Datenstrukturen zu
modellieren (wie + auf natiirlichen Zahlen, oder append auf Listen). Natiirlich
miissen auch die vordefinierten booleschen Operationen dazu zihlen.

0-stellige dynamische Operationen (wir bezeichnen sie aus offensichtlichen
Griinden nicht als Konstanten) werden dazu benutzt, ,,Programmvariablen zu
modellieren. Dynamische Funktionen mit Argumenten werden hiufig als Spei-
cher benutzt. Anwendung einer dynamischen Funktion f auf eine Adresse a
ergibt dann den Inhalt f(a) des Speichers an der Adresse a. Funktionsmodifika-
tion bedeutet das Uberschreiben einer Speicherzelle. Eine dynamische Funktion
mit endlichem Grundbereich G 148t sich auch als abstrakte Form eines Arrays
mit Indexbereich G deuten.

Sorten werden in ASMs durch einstellige Prédikate modelliert. Um das ein-
fache Hinzufiigen eines neuen Elements zu einer Sorte S zu ermdéglichen wird
hiufig folgende Erweiterung verwendet: Es wird eine Sorte reserve (d.h. ein ein-
stelliges Pridikat) vordefiniert, das im Initialzustand jeder ASM unendlich viele
(,Reserve-“) Elemente enthalten mufl. Eine neues Regelkonstrukt

import x in R endimport

erlaubt es, Elemente aus reserve an die Variable z zu binden, und R aus-
zufithren. Das Addieren eines Elements zu einer Sorte S kann dann durch

import x in S(x) := tt; R endimport

erreicht werden, was durch

L[Gur95] definiert keine Endzustinde fiir sequentielle ASMs. Wir ergiéinzen die Definition,
da wir fiir den Verfeinerungsbegriff Endzustédnde benétigen.



10 KAPITEL 2. ABSTRAKTE ZUSTANDSMASCHINEN

extend S with x in R endextend

abgekiirzt wird. Wir verzichten auf eine prizise Definition dieser Erweiterung,

da sie einige Tiicken birgt (in der Regel R kann nun die lokale Variable z ver-
wendet werden, und geschachtelte import-Konstrukte miissen sequentiell neue
Elemente liefern) und lediglich technischen Overhead verursacht. Eine ausfiihr-
liche Definition gibt [Gur95].

2.3 Sequentielle ASMs in der WAM

Die in der Prolog-WAM-Fallstudie in [BR95] verwendeten ASMs verwenden eine
Variante der Definition sequentieller ASMs. In dieser Variante diirfen Regeln nur
die einfachere Form

1

if ¢ then (f; (t1) == t;, fo(ta) := to, ..., fltn) := t,)

haben. Dafiir enthélt jede ASM eine Menge derartiger Regeln. Ein Zustandsiiber-
gang besteht nun in der indeterministischen Auswahl einer Regel, deren Test
wahr ist, und ihrer Anwendung. Ein Endzustand ist erreicht, wenn keine Re-
gel mehr anwendbar ist. Schlieflen sich die Regeltests gegenseitig aus, so ist die
Regelmenge offenbar dquivalent zu einer geschachtelten if-then-else Regel des vo-
rigen Abschnitts (wobei die Reihenfolge der Regeln beliebig ist). Fiir die Prolog-
WAM-Fallstudie war der gegenseitige Ausschlufl der Regeltests intendiert (fiir
eine Stelle, wo die Intention nicht eingehalten wurde, sieche Abschnitt 12.2), so
daf die Problematik des Indeterminismus nicht untersucht werden mufte.

2.4 Verteilte ASMs

Auch bei verteilten ASMs besteht der Grundgedanke in der Modifikation eines
Zustands durch Regeln?. In einer verteilten ASM werden die moglichen Zu-
standsiibergénge aber nicht durch eine Regel beschrieben, sondern durch eine
endliche Menge A von (aktiven) Agenten, denen jeweils eine Regel aus einer end-
lichen Menge R von Regeln zugeordnet ist. Ein Zustandsiibergang besteht dann
in der indeterministischen Auswahl eines Agenten a € A, und dem Ausfiihren
der ihm zugeordneten Regel. Regeln in verteilten ASMs kénnen sowohl die Men-
ge der Agenten, als auch die Zuordnung der Regeln zu Agenten dndern.

Dazu enthilt die Signatur einer verteilten ASM eine Menge N von Regel-
namen, d.h. statischen Konstanten v, die Regeln bezeichnen. Fiir einen Re-
gelnamen v ist R, die zugehorige Regel. Auflerdem enthilt die Signatur eine
(dynamische) Funktion Rule, die Agenten auf Regelnamen abbildet. Die Menge

2Wir legen hier die Semantik der ‘Sequential Runs’ zugrunde. [Gur95] gibt noch weitere.
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der Agenten wird dann implizit durch die Menge aller Elemente des Triigers
gegeben, fiir die Rule(a) € N ist.

Als zuldssige Zusténde einer verteilten ASM sind nicht mehr alle Algebren
zuléissig, sondern nur noch solche, die die Regelnamen durch verschiedene Kon-
stanten deuten und die eine endliche Menge von Agenten besitzen.

Bei der Definition von Regeln gibt es schliefilich gegeniiber der sequentiellen
Definition noch die Erweiterung, daf3 diese das Symbol Self fiir den aktuell aus-
gewdhlten Agenten verwenden diirfen. Wird in einer Algebra A eine Regel R
von einem Agenten a ausgefiihrt, so wird bei der Berechnung von Upd (R, A) das
Symbol Self durch a gedeutet. Dadurch kénnen Regeln mit dem sie ausfiihren-
den Agenten parametrisiert werden. Fiihrt ein Agent etwa die Zuweisung

Rule(Self) := undef

aus, so beendet er sich damit. Ein Endzustand einer verteilten ASM ist erreicht,
sobald die Menge der Agenten leer ist.
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Kapitel 3

Dynamische Logik und
Algebraische
Spezifikationen

3.1 Dynamische Logik

Dynamische Logik (DL) ist eine Erweiterung der Pridikatenlogik um Programm-
formeln der Form (a) ¢ und [a] . Dabei ist « ein imperatives Programm, und
o wieder eine Formel der Dynamischen Logik. Die Programme enthalten die in
den meisten imperativen Programmiersprachen tiblichen Konstrukte wie paral-
lele Zuweisung z := ¢, sequentielle Komposition «a; 3, Verzweigung if ¢ then
a else 3, while-Schleife while € do « sowie Prozeduraufruf p(t; z) mit value-
Parametern ¢ und var-Parametern z Aus theoretischen Griinden sind auflerdem
das leere Programm skip, das nie terminierende Programm abort, die i-fache
Iteration eines Programms loop a times i, die Zufallszuweisung x :=7 sowie ein
mit einer maximalen Rekursionstiefe ¢ versehener Prozeduraufruf procbound
i in p(t; z) definiert.

Die Semantik von Programmen [a] ist als zweistellige Relation zwischen
Zusténden, d.h. Variablenbelegungen im pridikatenlogischen Sinn, definiert. Fiir
ein deterministisches Programm ist die Relation eine partielle Funktion, d.h. es
gibt zu jeder Variablenbelegung z héchstens ein z’, so daf} z[«]z’ gilt. Das einzige
nichtdeterministische Konstrukt ist die Zufallszuweisung: z[x :=?]z’ gilt fiir alle
Zustinde z' = z[z + a], die durch Modifikation der Belegung von x durch einen
beliebigen Wert a entstehen.

Die Programmformel (a) ¢ ist in einem Zustand z giiltig, wenn es ein z’
gibt, so dafl z[a]z" gilt, und ¢ in 2z’ gilt. Dual dazu gilt [] ¢ in einem Zustand
z genau dann, wenn in jedem Zustand z’' mit z[a]z’ die Formel ¢ gilt.

Die Programmformel (@) ¢ besagt also, daf} es einen terminierenden Ablauf
von « gibt, so dafl danach ¢ gilt. Die Giiltigkeit von [a] ¢ bedeutet, dafy nach

13
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jedem terminierenden Ablauf von « hinterher ¢ gilt. Durch ¢ — [a] ¢ bzw.
@ — (a) ¢ lassen sich also partielle bzw. totale Korrektheit von Programmen
(beziiglich Vorbedingung ¢ und Nachbedingung ) ausdriicken.

Syntax und Semantik von DL sind im Anhang B prézise definiert. Eine
Besonderheit, ist, dal es sich um eine mehrsortige Logik handelt, die nur Aus-
driicke kennt, und nicht zwischen Termen und Formeln unterscheidet. Formeln
werden mit Ausdriicken der Sorte bool identifiziert. Dies hat den Vorteil, daf} die
Logik durch die Einfiihrung von A-Ausdriicken leicht zu einer higher-order Lo-
gik erweiterbar ist. Ein technischer Vorteil ist, daf3 ein allgemeiner if-then—else
Operator (¢ D t1;ts) zur Verfiigung steht (¢ eine Formel, ¢;;¢> zwei beliebige
Ausdriicke derselben Sorte). Dieser Ausdruck ist gleich ¢, falls ¢ wahr ist, und
gleich t5 sonst.

3.2 Algebraische Spezifikationen

Wir verwenden algebraische Spezifikationen mit den Strukturierungsoperatio-
nen Vereinigung (+), Anreicherung (enrich), Umbenennung (rename), Parame-
trisierung (generic) und Aktualisierung (actualize). Fiir frei erzeugte Datentypen
benutzen wir Datentypdeklarationen (siehe z.B. die in Anhang E definierten Li-
sten), fiir die automatisch geeignete Axiome generiert werden. Die Syntax sollte
selbsterkliarend sein, die Semantik ist auf die iibliche Weise definiert. Sie stimmt
z.B. im wesentlichen mit der Semantikdefinition der standardisierten algebrai-
schen Spezifikationssprache CASL [CoF97] iiberein.

In Basisspezifikationen erlauben wir als Axiome nicht nur priadikatenlogi-
sche, sondern auch beliebige DL-Formeln, sowie Termerzeugtheitsprinzipien und
Prozedurdeklarationen. Die Semantik einer Basisspezifikation ist die Menge al-
ler Modelle dieser Axiome (lose Semantik). Eine priizise Definition findet sich
am Ende von Anhang B.

3.3 KIV

KIV ist ein Werkzeug zur Entwicklung korrekter Software. Als Spezifikations-
sprache unterstiitzt KIV strukturierte, algebraische first-order Spezifikationen.
Die Entwicklungsmethodik beruhte bisher auf der schrittweisen, modularen Ver-
feinerung dieser Spezifikationen durch Programmoduln, deren Korrektheit durch
Beweisverpflichtungen in DL ausgedriickt werden kann. Eine umfassende Dar-
stellung der Entwicklungsmethodik gibt [Rei95], die Verifikation von Programm-
moduln wird in [RSS95] diskutiert. Die Deduktionsunterstiitzung in KIV beruht
auf einem Sequenzenkalkiil fiir Dynamische Logik. Einen Uberblick iiber die in
KIV vorhandene Unterstiitzung zur Deduktion iiber algebraischen Spezifikatio-
nen gibt [RSSBIS].
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3.4 Weiterentwicklung der Beweisstrategien

Im Rahmen dieser Arbeit wurden eine Reihe von Verbesserungen am KIV-
System, insbesondere an der Beweiserkomponente implementiert. Diese haben
wesentlich zur effizienten Bearbeitung von ASM-Verfeinerungen, insbesondere
bei der Prolog-WAM-Fallstudie (siehe die Statistik in Abschnitt 19) beigetra-
gen. Sie werden hier kurz stichwortartig zusammengefafit:

Erweiterung der Spezifikationssprache von strukturierten pridikatenlogi-
schen, zu strukturierten DL-Spezifikationen mit globalen Prozedurdeklara-
tionen (statt lokalen). Damit wird die Spezifikation von ASMs ermdglicht.

Abschaffung der Unterscheidung von Termen und Formeln zugunsten von
Formel = boolescher Term. Diese Anderung erlaubt es, boolesche dyna-
mische Funktionen (dynamische Pridikate) wie alle anderen dynamischen
Funktionen zu behandeln. Sie macht aulerdem (unabhiingig von dieser
Arbeit) eine Erweiterung von DL um higher-order Funktionen (durch die
Einfiihrung von A-Termen) leicht méglich.

Erweiterung der Beweisstrategie fiir Programme auf parallele Zuweisun-
gen. Parallele Zuweisungen waren bisher zwar in der Logik vorhanden,
wurden aber vom Beweiser nicht unterstiitzt.

Induktion iiber die Rekursionstiefe von Prozeduren. Diese vereinfacht das
bisher vorhandene Beweisprinzip (Induktion iiber Umgebungen, [Ste85])
fiir die Verifikation rekursiver Prozeduren. Das neue Beweisprinzip spielt
eine zentrale Rolle bei der Behandlung der CHAIN#-Prozedur in der
Prolog-WAM-Fallstudie (siche Abschnitt 15.2). Es vereinfacht auflerdem
die Semantikdefinition von DL, sowie den Vollsténdigkeitsbeweis.

Erweiterung der Taktiken und Heuristiken fiir while-Schleifen und loop-
Konstrukte, die eine zentrale Rolle in den Beweisverpflichtungen fiir die
Korrektheit von ASM-Verfeinerungen spielen.

Erweiterungen an verschiedenen anderen Heuristiken, so z.B. an den Heu-
ristiken fiir das Unfolding von Prozeduren sowie der Quantoreninstanzie-
rung.

Effizientere Implementierung der Simplifikationsstrategie ([RSSB98]). Die
jetzige Implementierung kommt z.B. mit 2000 Simplifikationsregeln, wie
sie in der groften Spezifikation der Prolog-WAM-Fallstudie auftreten, zu-
recht.

Verschiedene weitere Effizienzverbesserungen, die durch die reine Grofie
der zu behandelnden Beweisziele notwendig wurden. In einigen Féllen er-
reichten Sequenzen in der Prolog-WAM-Fallstudie die Gréfie von 5 Bild-
schirmseiten, und Beweisbdume hatten bis zu 1000 Knoten.
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Kapitel 4

Formalisierung von ASMs
in DL

In diesem Kapitel geben wir zuniichst eine Ubersetzung von ASMs in Alge-
braische Spezifikationen und Dynamische Logik (DL) an. Die Ubersetzung wird
im wesentlichen eins zu eins sein, da die Grundkonstrukte sowohl von ASMs als
auch von Dynamischer Logik Zuweisungen sind. Da es keine Notwendigkeit gibt,
die Semantik von ASMs zu formalisieren, also ASM-Regeln als Relationen {iber
Zustinden zu kodieren, ist DL ein guter Startpunkt zur Verifikation von ASM-
Eigenschaften. Die Ubersetzung besteht aus drei Schritten. Im ersten Schritt
(Abschnitt 4.1) wird gezeigt, daf} sich die als Zustéinde der ASMs verwendeten
Algebren in Variablenbelegungen iiber einer algebraischen Spezifikation trans-
formieren lassen. Der zweite Schritt (Abschnitt 4.2) iibersetzt die Regel einer
ASM dann in ein imperatives Programm, wobei die im ersten Schritt erhaltenen
Variablenbelegungen zu Zwischenzustéinden des Programms werden.

Die Abschnitte 4.3 und 4.4 behandeln dann den dritten Schritt, die Uber-
setzung sequentieller bzw. verteilter ASMs in ein sequentielles Programm.

Das zentrale Beweisprinzip fiir Aussagen iiber ASMs ist Induktion {iber die
Zahl der angewandten Regeln. Abschnitt 4.5 zeigt, wie dieses Beweisprinzip in
DL formalisiert ist.

In Abschnitt 4.6 diskutieren wir schlieBlich Alternativen zu unserer Uberset-
zung.

4.1 Ubersetzung der Spezifikationen

Um die abstrakten Datentypen einer ASM in algebraische Spezifikationen zu
iibersetzen, muf} die Signatur zunéchst in einen dynamischen und einen stati-
schen Teil partitioniert werden. Der dynamische Teil der Signatur enthilt die
Sorten und Operationen, die durch Zuweisungen der ASM modifiziert werden.
Der andere, statische Teil der Signatur enthélt typischerweise Datentypen wie

17
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Dynfun =
generic specification
parameter sorts dom, codom;
target sorts dynfun;
functions cf : codom — dynfun;
] : dynfun x dom — codom;
.[.+4 .]:dynfun x dom x codom — dynfun;
variables f : dynfun; x, y : dom; z : codom;
axioms cf(z) [x] = z,
fx 2] [x] =z,
x #y = f[x < 7] [y] = f[y]
end generic specification

Abbildung 4.1 Spezifikation dynamischer Funktionen

Listen, Zahlen und passende Operationen. Fiir diesen Teil ist keine Ubersetzung
erforderlich; die Datentypen miissen lediglich geeignet spezifiziert werden.

Die Hauptidee fiir die Ubersetzung des dynamischen Teils ist, die Semantik
dynamischer Funktionen als Werte von (gewthnlichen first-order) Variablen zu
kodieren. Updates der ASM werden somit zu Zuweisungen in DL.

0-stellige Funktionen werden einfach in gewohnliche first-order Variablen
iibersetzt. Der Fall einer Funktion mit mehreren Argumenten 148t sich durch
die Einfiihrung einer Tupelsorte auf den Fall mit einem Argument reduzieren.
Fiir einstellige Funktionen muf} der (second-order) Datentyp einer Funktion in
einen first-order Datentyp codiert werden, damit eine dynamische Funktion der
Wert einer Variable werden kann. Dies kann durch den in Abb. 4.1 gezeigten
Datentyp erreicht werden, der algebraische Funktionen von einem Grundbereich
dom (domain) in einen Zielbereich codom (codomain) spezifiziert:

Der Datentyp enthélt eine konstante Funktion cf(z) fiir jedes Element z
des Zielbereichs. Anwenden dieser Funktion auf ein beliebiges Element z des
Grundbereichs ergibt immer z, wie dies im ersten Axiom ausgesagt wird. Die
(zweistellige) Operation (,, apply“) zum Anwenden einer dynamischen Funktion f
auf ein Element z wird dabei zur besseren Lesbarkeit statt als ,, apply(f, )“ nur
als f[z] geschrieben (beachte: f ist in der algebraischen Codierung eine Variable,
deren Wert eine Funktion ist). Mit einer geeigneten Konstanten des Zielbereichs
werden konstante Funktionen typischerweise zur Initialisierung verwendet.

Eine Zuweisung f(z) := t des ASM-Formalismus wird in der algebraischen
Ubersetzung zu einer Zuweisung f := f[z < t] an die Variable f. Fiir die an der
Stelle z durch ¢t modifizierte Funktion f verwenden wir der besseren Lesbarkeit
wegen wieder statt ,modify(f,z,t)“ die Mixfix-Notation f[z « t]. Die letzten
beiden Axiome beschreiben die Funktion.

Zu der Spezifikation dynamischer Funktionen sollte erwihnt werden, daf} es
im Gegensatz zur in KIV {iblichen Vorgehensweise bei der Spezifikation nicht-
freier Datentypen nicht notwendig ist, ein Extensionalitétsaxiom
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f=g <+ Vx flx] = g[x]

zu definieren. Ein derartiges Axiom wiirde es erlauben, (second-order) Glei-
chungen zwischen Funktionen wie f = f[x < f[z]] herzuleiten. Da derartige
Gleichungen nicht Bestandteil des ASM-Formalismus sind, werden sie auch in
der Ubersetzung nicht benétigt. Aus demselben Grund kann auf die Definition
eines Induktionsprinzips fiir dynamische Funktionen (z.B. strukturelle Indukti-
on iiber ¢f und modify) verzichtet werden.

Es ist leicht zu sehen, daf} die Menge der Funktionen von dom nach codom ein
Modell der oben gegebenen Spezifikation bildet. Fiir dieses Modell ergibt sich
die gewiinschte 1:1 Korrespondenz zwischen der Belegung einer dynamischen
Funktion und Belegungen der entsprechenden Variablen in der Ubersetzung.

Die Grundform der Ubersetzung ergibt eine algebraische Spezifikation, in
der weder die Moglichkeiten zur Unterspezifikation noch die Existenz von Sor-
ten (auBer zur Einfiihrung von Tupel- und Funktionssorten) genutzt werden.
Dies 14t sich natiirlich verbessern, indem die Sortenpridikate der ASMs, wo
immer moglich, in echte Sorten der algebraischen Sperzifikation iibersetzt wer-
den. Unterspezifikation kann, wie dies in algebraischen Spezifikationen iiblich ist,
dazu genutzt werden, um auf das explizite Fehlerelement undef zu verzichten.

Eine besondere Rolle spielt bei der Ubersetzung noch das Pridikat reserve
der ASMs, das ein (als unendlich grof§ angenommenes) Universum von ,, Vor-
ratselementen® definiert. Natiirlich ist es moglich, das reserve-Pradikat wie alle
anderen dynamischen Funktionen zu behandeln, und in eine Variable des Daten-
typs Dynfun mit Zielbereich bool zu iibersetzen. Zur Modellierung des import-
Konstrukts der ASMs ([Gur95], Abschnitt 3.2) ist dann lediglich eine Funktion
some zu spezifizieren, die zu einer Belegung der Variablen reserve, ein Element
z mit reserve[r] = tt liefert. Ublicherweise werden die Elemente des reserve-
Universums aber nur dazu benutzt, um sie dynamisch in die Trigermengen von
Sorten einzufiigen (z.B. um die wachsende Knotenmenge eines Suchbaums oder
die allokierten Adressen eines Speichers zu modellieren). Fiir die fiir derartige
Fille vorgesehene Abkiirzung

extend s with x in R endextend,

die ein Element z aus dem reserve-Universum entfernt, um es zur Tréigermenge
der Sorte s hinzufiigen, gibt es eine einfachere Moglichkeit zur Ubersetzung, die
ganz auf das Reserve-Universum verzichtet. Dazu werden die in einem Zustand
aktuell vorhandenen Elemente einer Sorte als Belegung einer Variable se der
Sorte set (mit Elementen der Sorte s) gespeichert. Zur Spezifikation kann tibli-
cherweise die in Abb. 4.2 gegebenen Sperzifikation endlicher Mengen verwendet
werden, da die in ASMs verwendeten Trégermengen in den meisten Fillen end-
liche Mengen sind (ist die initiale Trigermenge unendlich, muf} zusitzlich eine
entsprechende Konstante spezifiziert werden). Die in der Parameterspezifikation
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S definierte Parametersorte s enthilt jetzt die (unendlich vielen) potentiellen
Elemente, die in die Tragermenge einer dynamischen Sorte aufgenommen wer-
den konnen. Eine Variable se der Sorte set speichert die aktuelle Tréigermenge
der Sorte s. Die Funktion new(se) liefert ein neues Element der Sorte s. Der
obige Sorten-Update kann somit durch

var x = new(se) in begin se := se U {x}; R end

ausgedriickt werden.

Set =
generic specification
parameter S;

target

sorts set;

constants () : set;

functions
{.} :s — set;
.U, rset X set — set;
new : set — S5

predicates

. € .18 X set;

variables se, seq, se; : set; X, y :;

axioms
set generated by 0, { . }, U;
—x€ehxe{y} o x=y,
X € se; U sez <+ X €se; VX € sea,
ser =sey > (Vx. X € se1 ¢ X € sea),
- new(se) € se

end generic specification

Abbildung 4.2 Algebraische Spezifikation von Mengen

4.2 Ubersetzung von Regeln

In diesem Abschnitt wird die Ubersetzung von ASM-Regeln in (flache) DL-
Programme definiert. Um dieses zu vereinfachen, {iberlegt man zun#chst leicht,
daf} es geniigt, bedingte Regeln zu betrachten, deren Riimpfe Folgen von Update-
Instruktionen sind:
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if £; then U; else
if 5 then U, else

if ¢, then U,
Wiederholte Anwendung der Transformation
(R, if € then R’ else R") = if ¢ then (R,R’) else (R,R")

bringt jede Regel auf diese Form.

Das conditional muf nicht iibersetzt werden', die Ubersetzung einer einzel-
nen Update-Instruktion f(t) := ¢ zu f := f[t < ¢'] wurde schon im vorigen
Abschnitt gegeben. Eine Folge von Updates wird in eine parallele Zuweisung
iibersetzt. Falls mehrere Updates auf dieselbe Funktion stattfinden, mufl dabei
die Moglichkeit von inkonsistenten Updates durch entsprechende Checks abge-
fangen werden. So wird f(z) :=t, f(z') ==t zuif x = 2’ A t # t’ then skip
else f := flz + t][z' + t'] iibersetzt. (wobei die Tests durch das Ausnutzen
von Vorbedingungen hiufig noch vereinfacht werden kénnen oder ganz entfal-
len). Das Vorliegen eines inkonsistenten Updates fiihrt dann entsprechend der
ASM-Semantik zu keiner Zustandséinderung. Der einfacheren Lesbarkeit wegen
schreiben wir im folgenden f[z] :=t statt f := flz « t].

4.3 TUbersetzung Sequentieller ASMs

Zur Vereinfachung der weiteren Darstellung nehmen wir ab diesem Abschnitt
an, daf} der Test, ob noch irgendeine Regel der ASM anwendbar ist, durch ein
Pridikat final entschieden werden kann (final ist einfach die Konjunktion aller
negierten Regeltests). Dann ergibt sich als Resultat der Ubersetzung folgende
Prozedur:

ASM(var x)
begin
while - final(x) do RULE(;x)

end

Die zuldssigen Anfangszustinde der ASM werden durch die Vorgabe von
geeigneten Anfangsbelegungen der Variablen z gegeben. Die Variablen z dienen
sowohl zur Ein- als auch Ausgabe. Sie speichern die Belegungen der dynamischen
Funktionen. Die iterative Anwendung von Regeln erfolgt in einer while-Schleife.
RULE enthilt den iibersetzten Code der gegebenen ASM-Regel. Die separate
Prozedur, die in ihrem Aufruf die Variablen z als Var-Parameter erhélt (der
Strichpunkt vor den Variablen besagt, dafl keine Value-Parameter vorhanden
sind) wurde zur Definition einer geeigneten Abkiirzung verwendet.

lbeachte, daB if e, then U, in DL eine Abkiirzung fiir if e, then U, else skip ist
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Die Aquivalenz des while-Programms zur Semantik-Definition der ASMs er-
gibt sich durch Betrachtung der Folge der Zusténde, die das Programm jeweils zu
Beginn der while-Schleife einnimmt. Die méglichen Zustandsfolgen sind (modulo
der Ubersetzung von Algebren zu Variablenbelegungen) genau dieselben wie in
der ASM. Eine Restriktion der Ausdrucksméchtigkeit der DL ist lediglich, daf
es keine Moglichkeit gibt, direkt iiber Zustandsfolgen und deren Eigenschaften
zu reden. Dazu ist entweder die Einfiihrung von Operatoren analog zu denen in
der Temporallogik notwendig, oder die Einfiihrung eines Datentyps fiir Folgen
von Zustinden (sog. ,,Stréme“).

Fiir das zentrale Thema dieser Arbeit, ASM-Verfeinerungen, werden wir auf
beides weitgehend verzichten kénnen. Insbesondere werden Zustandsfolgen in
den Beweisverpflichtungen nicht auftauchen. Fiir ASMs mit unbeschrinktem
Indeterminismus werden wir in Abschnitt 6.4 allerdings einen temporallogischen
Operator AF benotigen, und die Definition von Trace-Korrektheit in Abschnitt
6.3 erfordert eine Formalisierung von Stromen als (dynamische) Funktionen von
natiirlichen Zahlen auf Zustande.

4.4 Ubersetzung verteilter ASMs

Die wesentliche Problematik bei der Ubersetzung verteilter ASMs besteht in
der indeterministischen Auswahl eines Agenten a aus der endlichen Menge der
Agenten A. Zwar kann die endliche Menge der Agenten mit Hilfe des Datentyps
aus Abschnitt 4.1 beschrieben werden, eine zusitzliche Funktion some eignet
sich aber nicht zur Auswahl eines Elements aus dieser Menge, da sie zu einer
endlichen Menge s immer dasselbe Element some(s) liefert. Eine Losung ist in
DL aber dennoch einfach: Man verwendet eine Prozedur SOME, die die aktuelle
Menge A der aktiven Agenten als Eingabe erhilt, und als Ausgabe den Agenten
Self liefert, der die Aktion ausfiihren soll. Self ist dabei eine Programmvariable.
Fiir die Prozedur SOMFE werden lediglich die Axiome

a € A — (SOME(A;Self)) Self = a (4.1)
und

[SOME(A;Self)] Self € A

gegeben. Sie besagen, dafl die Ein-/Ausgaberelation von SOME in allen Model-
len der Spezifikation identisch zur Elementbeziehung ist (das erste Axiom sagt
Obermenge, das zweite Teilmenge). Bei jeder Ausfiihrung der Prozedur SOME
ist also jede Auswahl eines Agenten moglich, wie dies die ASM-Semantik vor-
sieht. Eine Implementierung der SOME-Prozedur wére ein konkreter Schedu-
ler fiir die Agentenauswahl. Allerdings wird eine solche Implementierung meist
nicht mehr in jedem Schritt jede Auswahl zulassen, und evtl. auch von anderen
Zustandskomponenten als A der ASM abh#ngen. Deshalb ist es dann sinnvoll,
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SOME mit dem kompletten Zustand z der ASM zu parametrisieren, und das
Axiom (4.1) durch das schwiichere Totalitétsaxiom

A # 0 — (SOME(x;Self)) true

zu ersetzen. Damit wird dann nur noch verlangt, dafl die Ein-Ausgabe-Relation
eine (fiir nichtleere Agentenmengen) totale Teilrelation der Elementbeziehung
ist, und es wird moglich, die beiden bei einer ASM-Verfeinerung (s. Kapitel 5)
beteiligten Scheduler in Beziehung setzen (etwa dadurch, daf§ gefordert wird,
dafl jede Wahl des konkreten Schedulers auch fiir den abstrakten moglich sein
muf). Zu beachten ist auch, daf Restriktionen wie Fairness-Constraints es evtl.
notwendig machen, iiber die Folge der ausgewihlten Self-Werte insgesamt Aus-
sagen zu machen. Hierzu sind entweder Erweiterungen der Dynamischen Logik
oder die explizite Verwendung des Stroms der Self-Werte notwendig (vgl. auch
die in [Vog97] beschriebene Ubersetzung von Linearer Temporallogik (LTL) in
Dynamische Logik).

Mit Hilfe der SOME-Prozedur wird die verteilte ASM zu

ASM(var x)
begin while A # () do
begin
SOME((x;Self);
if Rule(Self) = v then RULE; (;x) else
if Rule(Self) = v, then RULE(;x) else

if Rule(Self) = v, then RULE,, (;x)
end
end

iibersetzt, wobei die einzelnen Regeln RULE,, RULE,, ..., RULE,, wie bei se-
quentiellen ASMs iibersetzt werden. Es ist zu beachten, dafl sowohl der aktive
Agent Self, die Funktion Rule, die Agenten Regeln zuordnet, als auch die Agen-
tenmenge A Bestandteil des Zustandsvektors z sind, der wie im sequentiellen
Fall alle (zu Variablen iibersetzten) dynamischen Funktionen der ASM enthilt.
Die Regelnamen sind als Aufzihlungstyp der Konstanten vy, ... v, spezifiziert.

Wie im sequentiellen Fall stimmen die moglichen Zustandsfolgen der whi-
le-Schleife modulo der Ubersetzung der Algebren zu Variablenbelegungen mit
den moglichen Abliufen der ASM iiberein. Um fiir das folgende eine einheitliche
Schreibweise zu den sequentiellen ASMs zu erhalten, schreiben wir auch fiir ver-
teilte ASMs statt des Schleifenrumpfs RULE(; z) und verwenden das allgemeine
final(z)-Pridikat statt des speziellen A # 0.
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4.5 Regelinduktion in DL

Das zentrale Beweisprinzip fiir Beweise iiber ASMs, das wir im folgenden benéti-
gen, ist Induktion iiber die Zahl der angewandten Regeln. In diesem Abschnitt
geben wir das formale Pendant fiir die DL-Formalisierung von ASMs, Indukti-
on iiber die Anzahl von Schleifendurchldufen, an. Induktion iiber die Zahl der
Durchléufe einer while-Schleife ist durch das Omega-Axiom der Dynamischen
Logik moglich:

(while € do ) ¢ + 31i. (loop if € then a times i) (p A - €) (4.2)

In diesem Axiom ist ¢ eine natiirliche Zahl (iiber die induziert werden kann),
die die Zahl der Schleifendurchliufe zihlt. Das loop-Programm loop a times i
bedeutet i-maliges Ausfithren des Programms a. Das Axiom (4.2) besagt also,
daf eine Formel ¢ nach der Ausfiihrung einer while-Schleife genau dann gilt,
wenn es eine geniigend grofl gewéhlte Anzahl von Durchliufen durch if e then «
gibt, so daf anschlieflend ¢ gilt, und der Schleifentest e falsch wird. Man beachte,
daB fiir eine feste Eingabe die Zahl der Iterationen, die fiir die quantifizierte
Variable i gewdhlt wird, nicht unbedingt die ezakte Anzahl der Iterationen sein
muf, die die while-Schleife bendtigt. Jede grofere Zahl ist ebenfalls zuléssig, da
das Ausfiithren von if € then « bei falschem e keinen Effekt hat (durch Ersetzen
von if ¢ then a durch if ¢ then a else abort im loop-Konstrukt erhélt man
eine restriktivere Variante des Axioms, in der die einzig korrekte Instanz fiir ¢
die exakte Anzahl der Schleifendurchliufe ist).

Das loop-Konstrukt wird in DL rekursiv durch die beiden folgenden Axiome
definiert:

(loop a times 0) ¢ ¢ ¢

(loop a times i +1) ¢ < (loop « times i) (a) ¢ (4.3)

4.6 Alternativen zur Formalisierung

Zur Ubersetzung der ASMs in DL sind mehrere Alternativen moglich:

1. Einbettung in eine Higher-Order Variante der Dynamischen Logik

2. Definition einer ASM-Logik: Eine derartige Logik muf3 die Modifikation
von Algebren durch Programme unterstiitzen. Ein geeigneter Kandidat
ist MLCM (Modal Logic of Creation and Modification [GdL94],[GR95]).
[Sch95] zeigt einen Versuch, eine Variante von MLCM im KIV-System zu
realisieren.
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3. Eine weitere Mdglichkeit ist es, statt ASMs zu formalisieren, deren Se-
mantik zu formalisieren, also Zustandsiibergangssysteme. Dies ist durch
Einbettung in die Préidikatenlogik mdoglich, und wurde fiir die WAM-
Fallstudie in Isabelle [Pus96] durchgefiihrt (in Isabelle wird Higher-Order
Logik verwendet, was aber nicht unbedingt erforderlich ist). An die Stelle
von ASM-Regeln tritt dann die explizite Beschreibung einer Zustandsiiber-
gangsrelation, sowie die induktive Definition der Relation zwischen An-
fangs- und Endzustinden der ASM.

4. Einbettung in eine Temporallogik

Die erste Losung ist eine Variante unserer Losung, in der statt eines spe-
ziellen Datentyps ‘dynamische Funktion’ gewthnliche higher-order Funktionen
verwendet werden. Diese Losung erfordert die Erweiterung von DL um higher-
order Ausdriicke (eine derartige Erweiterung ist fiir KIV angedacht). Sie hitte
den Vorteil, dal an die Stelle der speziellen apply-Operation fiir dynamische
Funktionen die gewohnliche Funktionsapplikation treten koénnte. Ein Argument
fiir die jetzige Losung ist, dafl sie dynamische Funktionen, die als globale Re-
gister dienen und durch Zuweisungen destruktiv iiberschrieben werden kénnen,
und beliebige higher-order Funktionen, die im allgemeinen nicht destruktiv mo-
difiziert werden diirfen, nicht vermischt. Die Trennung kénnte also eine effiziente
Implementierung der dynamischen Funktionen erleichtern.

Auch die zweite Losung ist der unseren sehr dhnlich. Sie hat aus unserer
Sicht den Nachteil, dal die Definition einer neuen Logik einen deutlich héher-
en Aufwand hat: Zusétzlich sind neben der Implementierung der Kalkiilregeln
sowohl die Definition der Semantik der Logik, als auch Korrektheits- und evtl.
Vollsténdigkeitsbeweise fiir die Regeln der Logik notwendig. Auflerdem ist zu
beachten, dafl es der Korrektheitsnachweis fiir ASM-Verfeinerungen notwendig
machen kann, iiber dynamische Funktionen zu quantifizieren (ein Beispiel zeigt
Abschnitt 11.2), was in MLCM nicht moglich ist.

Die dritte Losung unterscheidet sich stéirker von der unsrigen, da fiir sie
zuniichst eine grundlegende Theorie induktiver Relationen (oder eine noch all-
gemeinere Fixpunkttheorie wie sie in PVS formalisiert wurde, [BDvH'96]) ent-
wickelt werden muf}, damit Induktion iiber die Anzahl angewandter Regeln
moglich wird. Eine derartige Theorie wurde z.B. in Isabelle ([Pau94]) definiert.
In unserem Ansatz ist die notwendige Fixpunktteorie bereits in der Definition
der Logik durch die Axiomatisierung der while-Schleifen-Semantik (vergleiche
den vorigen Abschnitt 4.5) gegeben. Die Losung hat fiir die konkrete Anwendung
den Nachteil, dafl bei jedem Zustandsiibergang der gesamte Zustand betrachtet
werden muf} (,,Frame-Problem“). An die Stelle einer Zuweisung an eine Einzel-
komponente

x; = f(y)
tritt eine (infix geschriebene) Relation =

(X1, 5%, Xn) = (x1,...,f(y), ... xn)
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in der der komplette Zustand (z1,...,z,) betrachtet werden muf}, was nota-

tionellen Overhead bedeutet. Aulerdem &ndern sich bei Addition einer neuen
Komponente zum Zustand alle bisherigen Beweise, auch wenn sie die neue Kom-
ponente gar nicht involvieren.

Fiir die generische Definition und den Nachweis des Modularisierungstheo-
rems fiir ASM-Verfeinerungen, das wir in Kapitel 6 betrachten werden, ist das
Frame-Problem natiirlich unerheblich, da die Zustinde hierbei nur als unspezifi-
zierte, monolithische Parametersorte betrachtet werden. Wir werden deshalb in
Abschnitt 6.2.5 nochmals auf die pridikatenlogische Formalisierung eingehen.

Ein Vorteil der Definition induktiver Relationen gegeniiber ASMs ist (genau
wie bei DL-Programmen) die Méglichkeit beliebiger Rekursion. Fiir ASMs sind
hierfiir Erweiterungen des Formalismus notwendig (siehe [GS97]).

Die vierte Losung schlielich, die Einbettung in eine Temporallogik (z.B.
CTL*) ist eine gute Alternative, wenn Eigenschaften einzelner ASMs betrach-
tet werden sollen. Beziehungen zwischen ASMs (wie etwa Refinement) erfordern
aber die simultane Betrachtung mehrerer Zustandsiibergangsrelationen, was ei-
ne Codierung erschwert (oder eine multimodale Temporallogik erfordert).

SchlieBllich sollte noch erwihnt werden, dafl es zur Transformation der Re-
geln auf die in Abschnitt 4.1 gezeigte Normalform noch als Alternative die
Einfiihrung eines allgemeinen Operators zur Parallelausfithrung von Regeln gibt.
Die Transformation der Regeln in die Normalform kann dann durch Regeln in
der Logik beschrieben werden. [Sch95] zeigt, wie diese Alternative fiir MLCM
realisiert werden kann. Wir verzichten gegenwértig darauf, da wir derzeit kei-
nen Weg sehen, die Transformation zu vermeiden (die Inkonsistenz einer Regel
158t sich nur in der Normalform leicht erkennen) und eine Realisierung durch
einen Préprozessor gegeniiber einer Realisierung durch logische Regeln effizien-
ter scheint.



Kapitel 5

Verfeinerung von ASMs
und Formalisierung in DL

Eine Verfeinerung einer ASM = (S, I, p) zu einer ASM' = (S',I', p') ist gegeben
durch eine Relation IN : I x I' auf den Anfangszustéinden und eine Relation
OUT : F x F' auf den Endzustinden F und F'. Hiufig werden Spezialfiille
betrachtet, in denen Funktionen statt der allgemeinen Relationen IN, OUT ge-
geben sind.

Definition 1 Korrektheit und Vollstindigkeit von Verfeinerungen

Eine Verfeinerung von ASM zu ASM’' heif}t korrekt, falls zu jedem endlichen
Ablauf (sty),..., st),) von ASM' (mit st!, € F') und jedem Anfangszustand st
von ASM, fiir den IN(sty,st;,) gilt, ein endlicher Ablauf (sto,. .., stp) mit st, €
F existiert, so dal OUT(sty,st),) gilt. Wir schreiben kurz ASM > ASM' fiir eine
korrekte Verfeinerung Eine Verfeinerung von ASM zu ASM' heifit wvollstindig,
kurz ASM < ASM/, falls die Verfeinerung von ASM’ zu ASM korrekt ist. Wir
schreiben ASM > ASM' fiir eine korrekte und vollstéindige Verfeinerung.

Die Korrektheit und Vollstédndigkeit einer Verfeinerung wird hiufig durch
die Kommutierung des in Abb. 5.1 Diagramms ausgedriickt:

Sto sty S Stm
| N
IN
st’p st’y ‘e st’y

Abbildung 5.1 : diagrammatische Darstellung einer ASM-Verfeinerung
Korrektheit und Vollstindigkeit lassen sich relativ zu einer speziellen Alge-

bra definieren, oder relativ zu allen Modellen der gemeinsamen Spezifikation
beider ASMs. Die Beweisverpflichtungen, die wir im folgenden Kapitel herleiten
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werden, implizieren in jedem einzelnen Modell der gemeinsamen Spezifikation
die Korrektheit der Verfeinerung (es gilt nicht nur, daf§ die Giiltigkeit der Be-
weisverpflichtungen in allen Modellen die Korrektheit impliziert) , insofern spielt
die Unterscheidung im folgenden keine Rolle.

Fiir die Begriffe ‘korrekt’ und ‘vollstéindig’, die der Terminologie der ASMs
([BR95]) entnommen sind, werden in der Literatur verschiedene andere Begrif-
fe verwendet. Im Verifix-Projekt ((GDG'96]) werden z.B. statt ,Korrektheit“
und ,, Vollstindigkeit* die Begriffe ,, Vererbung partieller Korrektheit* und ,, Ver-
erbung totaler Korrektheit“ gebraucht. Eine korrekte und vollsténdige Verfei-
nerung heiffit in der Literatur oft auch Bisimulation, in Fallstudien mit dem
NQTHM-System ([BHMY89]) ist der Begriff , Interpreteriiquivalenz“ (interpre-
ter equivalence) gebriuchlich.

Unser Korrektheitsbegriff vergleicht das Ein-/Ausgabeverhalten und ist da-
her fiir ASMs angemessen, die die ,Berechnung eines Ergebnisses“ beschreiben.
Beschreibt eine ASM einen reaktives System, ist ein Korrektheitsbegriff ange-
messen, der auf einem Vergleich der Abldufe der ASMs beruht. Wir werden
einen derartigen Begriff (,, Trace-Korrektheit“) erst in Abschnitt 6.3 definieren,
und zeigen, daf} sich die Beweisverpflichtungen nur minimal unterscheiden.

5.1 Compilerverifikation

Ein typisches Beispiel fiir die Anwendung von Verfeinerungen ist die Uberset-
zung von Programmiersprachen. Dazu werden zwei ASMs betrachtet, die je
einen Interpreter fiir die Quell- und die Zielsprache der Ubersetzung darstellen.
Startzustédnde enthalten jeweils das auszufithrende Programm. Die IN-Relation
zwischen den Startzustinden wird durch die Funktion compile zum compilieren
von Programmen wiedergegeben:

IN(st,st') <> program’(st’) = compile(program(st)) A I(st) A I'(st’).

Ublicherweise sind die Initialzustéinde durch das Programm allein eindeutig fest-
gelegt. Schwicher wird oft auch gefordert, dal es zu jedem initialen ASM’-
Zustand st' einen initialen ASM-Zustand st mit IN(st,st') geben sollte.

Die Ausgaberelation ist meist, daf} sich das (abstrakte) Ergebnis des Quell-
spracheninterpreters mit Hilfe einer Abstraktionsfunktion aus seiner konkreten
Reprisentation als Ergebnis des Zielspracheninterpreters zuriickgewinnen 1483t:

OUT(st,st') <> result(st) = abstract(result’(st')).
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5.2 Formalisierung der Korrektheit in DL

Als Formalisierung der Korrektheit der Verfeinerung von ASM zur ASM’ ergibt
sich

ASM » ASM' =

IN(xx') A (ASM/ (i)' = x'o — (ASM(x)) OUT(x.xo) (5.1)

In der Formel sind z und z’ zwei disjunkte Vektoren von Variablen, die sich
aus der Ubersetzung der dynamischen Funktionen der beiden ASMs ergeben.
Die Formel besagt, dal IN (z,z') und die Existenz eines terminierenden Ablaufs
von ASM' mit Ergebnis 2’ die Existenz eines terminierende Ablaufs von ASM
implizieren muf, so daf fiir 2', und das Ergebnis dieses Ablaufs die Relation
OUT gilt (man beachte, dafl das z in IN(z,z') einen beliebigen Initialwert der
Variablen beschreibt, wihrend das z in OUT(z,z’,) die Belegung von z nach
Ablauf von ASM wiedergibt.).

Fiir die Formalisierung der Vollstidndigkeit werden einfach die Rollen von
ASM und ASM’ vertauscht:

ASM < ASM' = (5.2)
IN(x,x") A (ASM(;x))x = xo = (ASM'(;x)) OUT(x0,x') '

Die Aquivalenz von ASM und ASM’ ergibt sich dann als Konjunktion von
(5.1) und (5.2). Sind die Zustandsvektoren beider ASMs typgleich, und ist
OUT (z,z") als z = z' definiert, so 18t sich dies zu der Programméiquivalenz

ASM <1 ASM' =
IN(x,x') = ((ASM(;x))x = xo <> (ASM'(;x"))x" = x0)

vereinfachen.
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Kapitel 6

Eine generische
Beweismethode fiir
ASM-Verfeinerungen

Dieses Kapitel bildet den Kern der theoretischen Arbeit. Es wird gezeigt, wie
sich Korrektheits- und Vollstandigkeitsbeweise fiir ein Refinement von ASM zu
ASM’ modularisieren lassen. Die Beweisverpflichtungen, die die Korrektheit der
Modularisierung sichern, wurden in Dynamischer Logik formalisiert, und mit
Hilfe von KIV verifiziert.

Die ersten beiden Abschnitte betrachten zunichst sequentielle, determini-
stische ASMs. Abschnitt 6.1 behandelt als Einfiihrung zunéchst den aus der
Literatur unter dem Stichwort ,Data Refinement“ bekannten Spezialfall: In
diesem entspricht eine Regelanwendung von ASM einer Regelanwendung von
ASM’, und es ist eine Abstraktionsfunktion gegeben, die Zustinde von ASM’
auf Zustéinde von ASM abbildet.

Abschnitt 6.2 betrachtet den allgemeinen Fall, in dem der Zusammenhang
zwischen den Zusténden durch eine beliebige Relation, die wir Zusammenhangs-
invariante nennen, gegeben ist. Die Einschrinkung, daf eine Regelanwendung
von ASM einer Regelanwendung von ASM' entsprechen muf}, wird aufgegeben.
Stattdessen wird nur noch gefordert, dafl sich das Ablaufdiagramm aus Abb.
5.1 in Teildiagramme zerlegen 148t, so dal die Zusammenhangsinvariante an
den Zerlegungspunkten gilt. Das Hauptergebnis dieses Abschnitts ist dann der
Satz, daB sich der Aquivalenzbeweis des Gesamtdiagramms unter dieser Vor-
aussetzung in Aquivalenzbeweise fiir die Teildiagramme zerlegen liBt. Es wird
gezeigt, daf je Teildiagramm nur eine Beweisverpflichtung erforderlich ist, die
sowohl fiir die Korrektheit als auch fiir die Vollstindigkeit hinreicht.

Abschnitt 6.3 behandelt eine Alternative zum in Kapitel 5 definierten Kor-
rektheitsbegriff. Dieser beruht nicht auf korrektem Ein-/Ausgabeverhalten, son-
dern macht Aussagen iiber die Abldufe (Traces) der ASMs. Trace-Korrektheit
ist etwas stirker als Korrektheit. Fiir deterministische ASMs implizieren Kor-
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rektheit und Vollstdndigkeit auch Trace-Korrektheit. Wir geben ein Beispiel,
das zeigt, dafl dies fiir indeterministische ASMs nicht mehr so ist. Deshalb de-
finieren wir, bevor wir indeterministische ASMs betrachten, Trace-Korrektheit
formal, wobei wir die in der Literatur gebrduchlichen Abstraktionsfunktionen
wieder zu beliebigen Zusammenhangsinvarianten verallgemeinern. Wir zeigen,
daB sich die Beweisverpflichtungen fiir Korrektheit und Trace-Korrektheit nur
minimal unterscheiden.

Abschnitt 6.4 behandelt indeterministische ASMs. Wir zeigen, welche Modi-
fikationen an den Beweisverpflichtungen notwendig sind, damit das Modularisie-
rungstheorem auch auf indeterministische ASMs anwendbar ist. Im wesentlichen
ergeben sich nun fiir jedes Teildiagramm zwei separate Beweisverpflichtungen
fiir die Korrektheit und Vollsténdigkeit. Aulerdem muf} die Komplikation beach-
tet werden, dafl die Grofle der Teildiagramme von indeterministisch gew#hlten
Regeln abhéngen kann.

Abschnitt 6.5 behandelt Optimierungen des Verfahrens, die bei iterativer
Verfeinerung einer ASM zu ASM’ und dann zu ASM" méglich sind.

Abschnitt 6.6 gibt schlieflich einige verwandte Arbeiten. Korrektheit im dem
Sinne, daf} die gleichen Ausgaben wihrend eines Ablaufs gemacht werden (,,Be-
havioral Correctness*), wird als Spezialfall von Trace-Correctness identifiziert.

6.1 Data Refinement

6.1.1 Definition

Der einfachste Fall der Verfeinerung einer sequentiellen ASM ist ,Data Refi-
nement“ ([Hoa72]). Die Idee ist, von einer ,abstrakten® Zustandsmenge S in
ASM zu einer ,konkreten“ Zustandsmenge S’ in ASM' iiberzugehen (diese Idee
bildet auch die Grundlage vieler rein algebraischer Verfeinerungsbegriffe). Wenn
also ein Zustand in S etwa aus einer Menge von Elementen besteht, so konn-
te diese in S’ z.B. durch eine Liste von Elementen reprisentiert werden. Der
Zusammenhang wird dabei meist durch eine Abstraktionsfunktion

abstr: 8’ = S

gegeben, die konkreten Zustinden abstrakte zuordnet. Die Funktion kann par-
tiell sein, da nicht jeder mogliche konkrete Zustand einen abstrakten reprisen-
tieren muf} (z.B. konnten nur duplikatfreie Listen als Représentationen von
Mengen dienen). Sie braucht auch nicht injektiv zu sein, da mehrere konkre-
te Zustédnde denselben abstrakten Zustand représentieren konnen (im Beispiel
reprisentieren [1,2] und [2,1] dieselbe Menge). Die Zustandsiibergangsfunktion
7' von ASM’ ist bei dieser Art der Verfeinerung so zu wihlen, dafl sie densel-
ben Effekt auf den konkreten Datenstrukturen erzielt, wie 7 von ASM auf den
abstrakten Zustidnden. Dies 148t sich durch
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abstr(x') = x A = final(x) A — final’(x)

— (RULE(x)) (RULE/(;x')) abstr(x') = x (6.1)

in DL formalisieren (z und z’ sind wieder zwei disjunkte Vektoren von Va-
riablen, die sich aus der Ubersetzung der dynamischen Funktionen der beiden
ASMs ergeben). Informell wird die Aquivalenz durch die Kommutativitit des
Diagramms in Abb. 6.1

Abbildung 6.1 : kommutierendes 1:1-Diagramm

wiedergegeben. Eine Regelanwendung von ASM ist also dquivalent zu einer Re-
gelanwendung von ASM', die beiden Systeme arbeiten , gleichlaufend“. Daf (6.1)
im wesentlichen ausreicht, um die Aquivalenz von ASM und ASM’ zu zeigen,
wird durch Induktion iiber die Anzahl der ausgefiihrten Regelschritte gezeigt.
Informell bedeutet dies, da kommutierende Diagramme wie in Diagramm 6.2
zusammengesetzt werden:

-
X1 Xy

abstrT abstrT Tabstr Tabstr

!
Xo—— X1 P > X1 — > X
T T T T

Abbildung 6.2 : kommutierende 1:1-Diagramme

Fiir den Induktionsanfang wird bendtigt, dafl Initialzustéinde durch die Ab-
straktionsfunktion verbunden sind:

IN(x,x') — abstr(x') = x (6.2)

Dies wird in der Regel schon dadurch gew&hrleistet, dafl IN (z, 2") einfach als
abstr(z') = x definiert wird. Schlielich wird benétigt, daB fiir zwei Endzusténde
dieselbe Ausgabe vorliegt

abstr(x’) = x A final’(x') A final(x) - OUT(x,x') (6.3)
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und beide ASMs nur gleichzeitig einen Endzustand erreichen kénnen:
abstr(x’) = x — (final(x) « final’(x)) (6.4)

gilt. Zusammengenommen gilt das Theorem

Theorem 1 Korrektheit und Vollstindigkeit fiir Data Refinement
Aus der Giiltigkeit von (6.1), (6.2), (6.3) und (6.4) folgt die Korrektheit und
Vollsténdigkeit der Verfeinerung von ASM zu ASM':

(6.1) A (6.2) A (6.3) A (6.4) = ASM > ASM/

6.2 Das Modularisierungstheorem

6.2.1 Informelle Beschreibung

In diesem Abschnitt geben wir ein generisches Theorem zur Modularisierung
von Aquivalenznachweisen fiir Verfeinerungen von sequentiellen ASMs. Wir ge-
ben zunichst einen informellen Korrektheitsbeweis. Anschliefend skizzieren wir
dessen Formalisierung in KIV. SchlieBlich geben wir auch noch einen formalen
Beweis in KIV fiir eine pridikatenlogische Formalisierung der ASMs. Damit ist
sichergestellt, dafl das Theorem im wesentlichen unabhéngig von der Formali-
sierung der ASMs ist.

Die grundsitzliche Idee des Theorems 1if3t sich am einfachsten anhand des
kommutierenden Diagramms zeigen, das die Aquivalenz zweier ASMs beschreibt.
Um diesen Beweis zu modularisieren, zerlegen wir das Diagramm in Teildiagram-
me, wie dies in Abb. 6.3 gezeigt ist. Zustiinde an den Kanten der Teildiagram-
me sind durch eine (beliebige!) Relation INV, die wir als Zusammenhangsin-
variante (coupling invariant) bezeichnen, verbunden. Die Grundannahme, die
einer Modularisierung dieser Art zugrunde liegt ist, daf} sich die Korrespondenz
der Gesamtberechnung, die beide ASMs durchfiihren, sich auf die Korrespon-
denz von Teilberechnungen reduzieren 1ifit, die in beiden ASMs in derselben
Reihenfolge vorkommen. Korrespondierende ,,&hnliche“ Zustdnde werden durch
die Giiltigkeit der Zusammenhangsinvariante charakterisiert. Daraus ergibt sich
automatisch auch schon die Zerlegung in Teildiagramme (man zeichne einfach
korrespondierende Zusténde ein). Die Angabe korrespondierende Regelfolgen ist
zwar, um die Zerlegung inhaltlich zu verstehen, hilfreich, und wir werden sie in
der Prolog-WAM-Fallstudie auch immer angeben. Fiir die Formalisierung ist sie
aber nicht erforderlich.

Da wir bei der Definition der Korrespondenz von Zustinden mittels der
Zusammenhangsinvariante vollige Freiheit lassen, kann eine Teilberechnung aus
einer beliebigen Zahl von Regelanwendungen bestehen. Die Anzahl kann von
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| . o

Abbildung 6.3 : Zerlegung des Gesamtdiagramms (oben) in Teildiagramme mit
Hilfe einer Zusammenhangsinvariante (unten)

den Werten bestimmter Zustandsvariablen abhidngen. Im Extremfall kann es
auch vorkommen, daf} eine Teilberechnung einer ASM durch Optimierung in
der anderen ganz entfillt. In diesem Fall entstehen dreieckige Teildiagramme.

Die Grundannahme, dafl beide ASMs korrespondierende Zustéinde durch-
laufen, muf} nicht in jedem Fall erfiillt sein (ASM’ kénnte durch eine beliebige
Programmtransformation aus ASM entstanden sein, z.B. konnte ASM’ die Be-
rechnungsschritte von ASM in umgekehrter Reihenfolge ausfithren) Fiir viele
Fille ist die Grundannahme aber erfiillt, insbesondere sind bei der Compi-
lerverifikation korrespondierende Teilberechnungen durch die Ausfiihrung von
Teilprogrammen in der Ausgangs- und Zielsprache in natiirlicher Weise immer
gegeben.

Die Grundidee des Modularisierungstheorems ist also: Gegeben eine Zerle-
gung des Gesamtdiagramms in Teildiagramme, so folgt aus dem Nachweis, dafl
alle Teildiagramme kommutieren, die Aquivalenz der beiden ASMs.

6.2.2 Definition des Theorems
Um diese Idee in ein Theorem umzusetzen, werden wir nun

1. die Zerlegung eines Diagramms in Teildiagramme in DL formal spezifizie-
ren

2. die Beweisverpflichtungen fiir die Kommutativitit von Teildiagrammen in
DL angeben

3. das Modularisierungstheorem formulieren und beweisen.

Fiir die Formalisierung der Zerlegung eines Diagramms nehmen wir an, dafl
die DL-Formalisierungen von ASM und ASM’ als DL-Programme ASM(z) und
ASM'(z') gegeben sind, wobei z und 2’ zwei disjunkte Vektoren von Variablen
sind. Eine Korrespondenz zwischen zwei Zustéinden wird dann durch eine Zu-
sammenhangsinvariante, i.e. eine DL-Formel INV (z,z'), deren freie Variablen
in z U 2/ enthalten sind, gegeben. Fiir eine Zerlegung des Diagramms in Teildia-
gramme ist eine Formel INV, die genau fiir die Zustandspaare (z,z') gilt, die
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die Kanten von Teildiagrammen bilden, schon ausreichend, falls keine dreiecki-
gen Teildiagramme vorhanden sind. Dann geniigt es zu zeigen, daf fiir je zwei
Zusténde, die keine Endzusténde sind, ein weiteres kommutierendes Diagramm
wie in Abb. 6.4 folgt. Die Grofie des Diagramms muf nicht explizit gegeben wer-

— J]——

INV[ O \\I\V

3]

Abbildung 6.4 : generisches kommutierendes Diagramm

den, es geniigt, daf} es eine positive Zahl von Regelanwendungen in beiden ASMs
gibt, so daf} anschliefend wieder INV gilt. In DL formalisiert ergibt dies die Be-
weisverpflichtung (die Voraussetzung ndt(z,z') =mn kann ignoriert werden, sie
wird weiter unten erklért):

INV(x, x') A = final(x) A = final’(x') A ndt(x, x') = mn
— 31> 0. (loop if - final(x) then RULE(;x) times i)
3j > 0. (loop if — final’(x') then RULE'(;x') times j)
INV(x, x')

(6.5)

Eine Zusatzproblematik besteht bei dreieckigen Diagrammen. Hier muf} ver-
hindert werden, daf ausschlieBllich dreieckige Diagramme aufeinanderfolgen (wie
in den Abb. 6.5 und 6.6), da in diesem Fall ASM' einen unendlichen Ablauf
hitte, ohne dal ASM iiberhaupt einen Schritt macht (und damit die Vollsténdig-
keit der Verfeinerung verletzt wiire).

INV
INV [

—

Abbildung 6.5 : Unendliche Folge von 0:n-Diagrammen

—

INV ,[
INV

Abbildung 6.6 : Unendliche Folge von m:0-Diagrammen

Da dreieckige Diagramme in der Realitdt durch Optimierung oft auftreten,
miissen wir die Zahl der unmittelbar hintereinander auftretenden Dreiecksdia-
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gramme beschrénken. Dazu mu8 fiir jedes Zustandspaar (z, z'), fiir das INV gilt,
zunichst entschieden werden, welcher Typ von Diagramm als néichster folgt:

e Ein m:n-Diagramm, in dem sowohl ASM als auch ASM' eine positive Zahl
von Schritten machen,

e ein m:0-Diagramm, in dem nur ASM eine positive Zahl von Schritten
macht, oder

e ein 0:n-Diagramm, in dem nur ASM' eine positive Zahl von Schritten
macht

Wir treffen diese Entscheidung durch die Definition einer Funktion ndt (,,next
diagram type“), die zu jedem Zustandspaar (z,z'), fiir das INV gilt, ein Ele-
ment aus {mn,m0,0n} liefert. Die Beschrinkung der Zahl der m:0-Diagramme
erfolgt dann mit Hilfe einer Funktion ezecm0, die zu jedem Zustandspaar (z,z')
mit INV (z,z') und ndt(z,z') =m0 eine natiirliche Zahl liefert, die die An-
zahl der nun folgenden Dreiecksdiagramme beschrinkt. Analog wird execOn fiir
0:n-Diagramme definiert.

Beweisverpflichtung (6.5) behandelt den Fall m:n und hat daher die Zu-
satzvoraussetzung ndt(z, z') =mn. Fiir m:0-Diagramme ergibt sich die folgende
Beweisverpflichtung:

INV(x, x') A = final(x) A ndt(x, x') = m0 A execm0(x, x') =k
— 31> 0. (loop if - final(x) then RULE(;x) times i)
( INV(x, x')
A (= final(x) A ndt(x, x') = m0 — execmO(x, x') < k))

(6.6)

Die Beweisverpflichtung besagt, daf ein m:0-Diagramm die Zusammenhangs-
invariante aufrecht erhalten mufl und zusétzlich, falls anschlieend ein weiteres
m:0-Diagramm folgt, der Wert der execm0-Funktion abgenommen haben muf}
(wenn ezecm0(z,z') = k ist, kénnen also noch maximal k¥ + 1 m:0-Diagramme
folgen). Fiir 0:n-Diagramme ergibt sich dual die Beweisverpflichtung

INV(x, x') A = final'(x') A ndt(x, x') = On A execOn(x, x') =k
— 3j > 0. (loop if - final’(x') then RULE'(;x') times j)
( INV(x, x')
A (= final'(x") A ndt(x, x') = On — execOn(x, x') < k))

(6.7)

Man beachte, dafl die Beweisverpflichtung fiir m:0-Diagramme nicht vor-
aussetzt, daBl sich ASM' in keinem Endzustand befindet. Es ist moglich (und
kommt in der WAM-Fallstudie auch vor, siche Abschnitt 13.2), dafi ASM’ be-
reits terminiert hat, wihrend ASM noch ,iiberfliissige“ Schritte durchfiihrt (bei
data refinement ist eine derartige Situation nicht méglich). Es muf} allerdings
gefordert werden, daf} in diesem Fall nur m:0-Diagramme moglich sind:
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INV(x, x') A = final(x) A final’(x’) — ndt(x, x') = m0 (6.8)

Analog mu8 fiir n:0-Diagramme

INV(x, x') A final(x) A = final’(x") — ndt(x, x') = On (6.9)

gefordert werden. Um den Zusammenhang zur Ein- und Ausgaberelation des
Refinements herzustellen, muf} schlieflich analog zu den Beweisverpflichtungen
(6.2) und (6.3) noch

IN(x, x') = INV(x, x) (6.10)
und
INV(x, x') A final(x) A final’(x") - OUT(x, x') (6.11)

gefordert werden. Mit diesen Beweisverpflichtungen sind wir nun in der Lage,
das Modularisierungstheorem zu formulieren:

Theorem 2 Modularisierungstheorem fiir sequentielle ASMs.

Sind eine Verfeinerung von ASM zu ASM’, ein Pridikat INV sowie Funktionen
ndt, execOn, execm( so gegeben, daf die Beweisverpflichtungen (6.5), (6.6), (6.7),
(6.8), (6.9), (6.10), (6.11) alle giiltig sind, so ist die Verfeinerung von ASM zu
ASM’ korrekt und vollsténdig:

ASM deterministisch A ASM' deterministisch
A (6.5) A (6.6) A (6.7) A (6.8) A (6.9) A (6.10) A (6.11)
= ASM <1 ASM'

Bevor wir den Beweis des Theorems diskutieren, einige Anmerkungen zur
Anwendung:

e Das Theorem erfordert keine getrennte Modularisierung fiir Korrektheit
und Vollstandigkeit

e Die Hauptschwierigkeit bei der Anwendung des Theorems ist, eine ge-
eignete Zusammenhangsinvariante zu finden. Der Typ des folgenden Dia-
gramms ergibt sich dagegen meist sehr einfach daraus, welcher Fall in den
Regeln von ASM oder ASM' vorliegt. Die Grofie von execm0 (und analog
execOn) ist hiufig 0, d.h. auf ein m:0-Diagramm folgt sicher kein weite-
res. Andernfalls ist execm(0 hiufig die Grofle einer Datenstruktur aus dem
Zustand von ASM, die gerade abgebaut wird.
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e Data Refinement ergibt sich als einfacher Spezialfall, in dem INV (z,2') =
abstr(z') = x ist und ndt konstant mn (also keine dreieckigen Diagramme)
ist. Die Beweisverpflichtung (6.1) ergibt sich dann aus (6.5), in dem 4 und
j beide auf 1 gesetzt werden. (6.4) folgt trivial aus (6.8) und (6.9).

e Die gewonnenen Teildiagramme sind von derselben Form wie das Aus-
gangsdiagramm. Es ist also moéglich, das Modularisierungstheorem rekur-
siv auf Teildiagramme anzuwenden, was in der WAM-Fallstudie fiir die in
Abschnitt 15.2 betrachtete Verfeinerung 5/6 auch gemacht wurde.

6.2.3 Der Beweis des Theorems

Der Beweis des Modularisierungstheorems besteht aus zwei Teilen: Einem Teil,
in dem unter Annahme der Beweisverpflichtungen die Korrektheit der Verfeine-
rung gezeigt wird, und einem zweiten Teil, in dem unter denselben Annahmen
die Vollsténdigkeit bewiesen wird. Da die beiden Beweisteile dual sind (lediglich
die Rollen von ASM und ASM’ werden vertauscht), beschrinken wir uns auf
den Nachweis der Korrektheit.

Der Beweis erfolgt durch Reduktion auf Aussagen, die durch Induktion iiber
die Zahl der angewandten Regeln von ASM' bewiesen werden konnen. Um diese
Aussagen einfach formulieren zu kénnen, bezeichnen wir fiir einen ASM-Zustand
zmit 2; den Zustand der ASM, der sich nach i Regelanwendungen ergibt. Formal
kann z; in DL durch

y = x — (loop if - final(y) then RULE(;y) times i)y = x;

definiert werden (beachte, dafl wenn z ein Endzustand ist, z; = z gilt). Wir
betrachten dann die durch

PROP(x, x') +» 31, j. INV(x;, x'5)

definierte Aussage PROP. PROP besagt informell, dafl (z,z') ein Paar von
Zusténden ist, so daB es eine Zahl ¢ von Regelanwendungen von ASM und eine
Zahl j von Regelanwendungen von ASM’ gibt, so daf$} fiir die dann erreichten
Zustinde die Zusammenhangsinvariante gilt. Fiir diese Aussage gilt nun das
folgende Lemma:

Lemma 1 PROP ist eine Invariante von ASM': Sind z, 2’ zwei Zustinde von
ASM und ASM’ mit INV (z,z'), so gilt PROP(z,z') fiir alle Zusténde z',, die
wihrend des (weiteren) Ablaufs von ASM’ erreicht werden.

Beweis von Lemma 1 Der Beweis erfolgt durch Induktion iiber die Zahl k
der angewandten Regeln. Der Basisfall (k = 0) ist trivial. Im Induktionsschritt
sind 2 Zustédnde z, ' mit INV (z,z') sowie 2 Werte i und j gegeben, so dafl
INV(z;,2'y ;) gilt. Gesucht sind ' und j', so dal INV (2,2 (4 41)4;0) silt.
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Einfach ist der Fall j # O mit i’ := i, j' := j—1, ebenso der Fall in dem 2';, bereits
ein Endzustand ist. Andernfalls wird zunichst das unten angegebene Lemma 2
benotigt, um aus der Giiltigkeit von INV (z;,z';) ein i > 0 zu konstruieren
mit INV (2, 1,2';) und entweder ndt(z;, ;»,2';) # m0 oder final(z; ;n,x';).
Im ersten Fall folgt aus den Annahmen (6.5) und (6.7) die Existenz von "’ > 0
und j" > 0, so daB INV (2; s, 2’y o) gilt. Somit kann i’ := 4" + 4",
j' = (j"" — 1) gewdhlt werden. Im zweiten Fall ist wegen (6.9) nur ein O:n-
Diagramm méglich und der Beweis folgt mit (6.7) genauso. a

Der Beweis bendtigte das folgende Lemma, das besagt, dafl ausgehend von
zwei korrespondierenden Zustdnden nur endlich oft ein m:0-Diagramm folgen
kann. Der dabei von ASM erreichte Endzustand ist z;.

Lemma 2 Fiir zwei beliebige Zustinde z, ' mit INV (z,z') gibt es ein ¢ > 0,
so daBl INV (z;,z') und entweder ndt(z;,z') # m0 oder final(z;) gilt.

Beweis von Lemma 2  Falls nicht ndt(z, z') schon selbst ungleich m0 ist oder
schon final(z) gilt (und somit das Theorem mit 7 := 0 gilt), erfolgt der Beweis
durch (noethersche) Induktion iiber die Grofie von exeem0(z, z'). Nach (6.6) gibt
eseini’ > 0,so dal INV(z,,z") und entweder execm0(z; ,z') kleiner geworden
ist, so daf§ die Behauptung durch Anwendung der Induktionshypothese folgt,
oder ndt(z,;,z') # m0 ist, so daf} die Behauptung mit 7 := ¢’ folgt. |

Beweis von Theorem 2 Mit Hilfe der Lemmas 1 und 2 148t sich die Kor-
rektheit der Verfeinerung wie folgt zeigen: Sei (2',2',, ... 2';,) ein terminierender
Ablauf von ASM' (es gilt also final’(z';,)) und z ein Zustand mit IN(z, z'). Dann
gilt nach (6.10) auch INV(z,z'). Aus Lemma 1 folgt somit, da PROP(x,z',)
gilt. Dies bedeutet daf es 4, j gibt, so da INV (z;,2';, ;) gilt. Nun ist nach
Definition z',; = 2, es gilt also INV(z;,z';). Nach Lemma 2 gibt es nun
i', so daB INV(z;, »,2';) und entweder ndt(z;,;,z';) # m0 oder final(z;, ;)
gilt. Da ersteres wegen wegen (6.8) nicht moglich ist, mufl z;,, ebenfalls ein
Endzustand sein. Daraus folgt schlieflich mit (6.11) wie gewiinscht die Existenz
eines in z; ; terminierenden Ablaufs mit OUT(z; ;,z';). O

Aus dem Korrektheitsbeweis des Modularisierungstheorems ergibt sich

Korollar 1 Ist es mdglich, eine Verfeinerung durch Zerlegung in m:n-Dia-
gramme zu verifizieren, so gibt es immer auch eine Mdglichkeit, die Verfeinerung
mit einer Zerlequng in 1:1- und 0:1- und 1:0-Diagramme zu verifizieren

Als neue Zusammenhangsinvariante mufl einfach PROP gewihlt werden.
Allerdings ist es aus praktischer Sicht natiirlich nicht sinnvoll, die stirkere Zer-
legung und PROP tatséchlich zu wihlen, da man dann einen Teil des obigen
generischen Beweises dann fiir jede Anwendung neu gefiihrt werden muf}. Noch
aufwendiger werden die Beweise, wenn man die Regelanwendungen der ASMs
aus PROP entfernt. Dies ist moglich, wenn alle Diagramme eine feste Grofie ha-
ben (die unabhingig von der Gréie von Datenstrukturen der ASMs ist). Dann
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kann man eine Funktion neztij definieren, die zu zwei Zustinden die Anzahl
der notwendigen Schritte ¢ und j liefert, die notwendig sind, um die n#ichsten
beiden Zusténde zu erreichen, fiir die INV gilt. Statt iiber die moglichen ¢ und
j zu quantifizieren, kann PROP dann in eine Konjunktion von Formeln

nextij(x,x”) = (i,j) — INV(xi, xj)

zerlegt werden, wobei (7, j) alle konkreten Werte durchliuft, die kleiner als die
maximale Diagrammgrofie sind. Schlieilich miissen aus den z; (und analog aus
den z';) noch die Regelanwendungen durch symbolisches Ausfiihren ,herausge-
rechnet“ werden (dies geht, da i nun jeweils eine konkrete Zahl ist). Als Ergebnis
erhiilt man ebenfalls eine Zusammenhangsinvariante, mit der sich die Korrekt-
heit zeigen 148t. Da INV gerade das Konjunktionsglied fiir (4, j) = (0,0) dar-
stellt, ist die so berechnete Zusammenhangsinvariante aber unnétig grof3, falls
bei der Verfeinerung andere Diagramme als 1:1- und 0:1- und 1:0-Diagramme zu
verifizieren sind. Fiir die Verifikation ist es also empfehlenswert, die Diagramme
so grofi wie moglich zu machen, um die Zusammenhangsinvariante mdoglichst
klein zu halten. Zwei konkrete Beispiele in der Prolog-WAM-Fallstudie, die die-
sen Sachverhalt beispielhaft zeigen, sind die Verfeinerungen 2/3 und 3/4 (verglei-
che die Bemerkung am Ende von Abschnitt 13.2, sowie den Aufwandsvergleich
fiir die beiden Verfeinerungen in KIV vs. in Isabelle in Abschnitt 20).

6.2.4 Formalisierung des Beweises in DL

Der oben informell gegebene Beweis 148t sich in DL formalisieren. Die Eigen-
schaft PROP wird dabei durch

PROP(x, ¥') =
31, j. (loop if — final(x) then RULE(;x) times i) (6.12)
(loop if = final’(x') then RULE'(;x’) times j) INV(x, x')

definiert. Der formale Beweis des Modularisierungstheorems erforderte in KIV
452 Beweisschritte und 64 Interaktionen, von denen je die Hilfte fiir Korrektheit
und Vollsténdigkeit notwendig waren. Darin enthalten sind auch die Beweise
fiir elementare Fakten wie (z;)y = ;, ;. Durch Instanzierung (Aktualisierung
der Sperzifikation) kann das Modularisierungstheorem auf jede konkrete ASM-
Verfeinerung angewandt werden. Die vollstindige formale Spezifikation und die
bewiesenen Theoreme und Lemmata finden sich in C.2. Die Theoreme corr-step
und finite-On aus dem Anhang entsprechen Lemma 1 bzw. dem Fall ndt(z,z') =
On aus Lemma 2.

6.2.5 Formalisierung des Beweises in Pridikatenlogik

Auch in Pridikatenlogik 148t sich der Beweis des Modularisierungstheorems
fithren. Bei Verwendung von first-order Logik miissen dazu zun#chst Zustands-
iibergangsrelationen als Datentyp formalisiert werden (in Higher-Order Logik
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entfillt dieser Schritt). Am einfachsten ist es an dieser Stelle, den schon in Ab-
schnitt 4 verwendeten Datentyp dynamischer Funktionen zu verwenden. Eine
Relation ist dann einfach eine dynamische Funktion r mit einem Paar st; X
st> von Zusténden als Argument und einem booleschen Ergebniswert. r[st; x
st2] gilt dann genau, wenn st» ein moglicher Nachfolgezustand von st; ist. Die
Zustandsiibergangsrelation p einer ASM 148t sich dann als Konstante des Da-
tentyps Relation darstellen. Da wir sequentielle ASMs betrachten, gilt fiir p das
Funktionalitdtsaxiom

p[Stl X Stg] A p[Stl X Stg] — sty = st3

Das Préadikat final, das die Endzustinde charakterisiert, wird durch
final(st) = — 3 stg. p[st X stg]
definiert. Fiir den Beweis in Pridikatenlogik mufl dann die Semantik der ASM

formalisiert werden. Um die i-fache Iteration der Regelanwendung auszudriicken,
wird eine entsprechende Relation p' definiert:

pO[Stl X Stg] <> sty = sto
p T sty X sto] ¢ I stg. plsty X sto] A p[sto X sto]

Sie entspricht in DL der Semantik von

loop if - final(st) then RULE(st) else abort times i

Schliefilich ergibt sich daraus die Definition der Ein-Ausgaberelation p* der
ASM zu:
p*[st1 x sta] «» Fi. pi[st; x sta] A final(stz)
Sie entspricht genau der Semantik der while-Schleife in DL. Die Beweisverpflich-
tungen und Beweise in der pradikatenlogischen Formalisierung ergeben sich aus

den DL-Varianten dann einfach, indem systematisch

3i. (loop if — final(st) then RULE(st) times i) p(st)

durch

Ji,sto . p(st,sto) A p(sto)
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(mit einer neuen Variable sty) ersetzt wird. Der Aufwand zum Fiihren der
Beweise ist in Pridikatenlogik (PL) mit 98 Interaktionen etwas hoher als in DL.
Dies liegt in erster Linie daran, da in DL die Berechnung der notwendigen
Iterationen der while-Schleife durch Heuristiken unterstiitzt wird, wiahrend in
PL die entsprechende Zahl interaktiv durch Instanzieren von Quantoren ange-
geben werden mufl. Die Anzahl der Beweisschritte ist mit 247 etwas geringer,
da die Anwendung von DL-Regeln nun zu einem Teil durch die Anwendung
von Rewrite-Schritten ersetzt wird, und die Simplifikationstaktik oft mehrere
Rewrite-Regeln in einem Schritt anwendet.

6.3 Trace-Korrektheit

Die in Kapitel 5 gegebene Definition der Korrektheit einer ASM-Verfeinerung
beruht auf einem Vergleich der Ein-/Ausgabe-Relationen der beiden ASMs. Eine
Alternative zu dieser Definition ist es, die Abliufe von zwei ASMs zu vergleichen.
Im einfachsten Fall gibt es wie bei data refinement, (Abschnitt 6.1) eine Abstrak-
tionsfunktion abstr, so daf fiir jeden Ablauf (z'y,2';,...) von ASM’ (abstr(z'y),
abstr(z',), ...) ein Ablauf von ASM ist. Der wesentliche Unterschied zu unse-
rer Definition liegt zum einen darin, daf§ schon in der Definition Bezug auf eine
Abstraktionsfunktion fiir die Programmzustinde genommen wird. Zum anderen
werden nicht nur endliche Abliufe, sondern auch unendliche betrachtet. Bei ei-
ner korrekten Verfeinerung ist es bei dieser Definition nicht mehr erlaubt, einen
terminierenden Ablauf von ASM durch einen nicht terminierenden Ablauf von
ASM’ zu verfeinern. Fiir deterministische ASMs ist dieses Verbot nicht sehr
gravierend, da fiir vollstindige Verfeinerungen die Implementierung eines ter-
minierenden Ablaufs durch einen nicht terminierenden ebenfalls unmdoglich ist.
Fiir indeterministische (z.B. verteilte) ASMs, die wir im folgenden Abschnitt
allgemein betrachten, besteht aber ein Unterschied. Um den Unterschied zu
prazisieren, betrachte man folgende Verfeinerung einer durch

RULE(var init,b) =
if init then b := false, init := false

gegebenen deterministischen ASM zu einer durch

RULE'(var init,b) =
if init then b := 7, init := false else if b then b := b

gegebenen indeterministischen ASM' (die DL-Anweisung b := ¢ réit in ASM’
einen booleschen Wert. Sie entspricht der in [Gur95], Abschnitt 4.2 definierten
choose-Anweisung).

Fiir einen Ausgangszustand mit b = init = true hat ASM genau einen Ab-
lauf, der RULE einmal anwendet, dabei b und init auf false setzt, und dann
terminiert (RULE ist nicht mehr anwendbar). ASM' besitzt diesen Ablauf eben-
falls, wenn bei der ersten Regelanwendung b = false gewihlt wird. In ASM’ ist
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aber ein zusitzlicher, nicht terminierender Ablauf mdoglich, in dem b = true
gewithlt wird. RULE' wird dann unendlich oft angewandt, ohne daf sich der
Zustand (mit b = true und init = false) weiter dndert.

Diese Verfeinerung ist in unserem Sinn korrekt und vollstéindig (wenn die IN
und OUT-Relation als Identitit gewihlt werden), da jedem endlichen Ablauf
der einen ASM ein endlicher Ablauf der anderen ASM zugeordnet ist. Sie ist
aber nicht trace-korrekt, da dem unendlichen Ablauf von ASM’ kein Ablauf der
ASM zugeordnet werden kann.

Ob die Verfeinerung in einem intuitiven Sinn als korrekt angesehen werden
kann, hingt davon ab, ob man den Ablauf oder nur das Ergebnis einer ASM
beobachten kann. Wenn nur die Ergebnisse relevant sind, so ist die Verfeine-
rung korrekt, da ASM’ keine falschen Ergebnisse (also solche, die ASM nicht
liefern kann) liefert. Wenn aber die beiden ASMs als reaktive Systeme angese-
hen werden, und ein Beobachter (mindestens einige) Zwischenzustinde beider
ASMs beobachten und vergleichen kann, so wiirde man die Verfeinerung nicht
als korrekt ansehen.

Wir definieren und formalisieren daher nun den Begriff der Trace-Korrektheit
allgemein, so daf§ wir ihn auch fiir indeterministische ASMs verwenden kdnnen.
An die Stelle der Abstraktionsfunktion tritt wieder ein allgemeiner ,,Vergleich
beobachtbarer Zustinde®, der unserer Zusammenhangsinvariante entspricht. Fiir
Trace-Korrektheit wird dann gefordert, daf es zu jedem Ablauf von ASM' einen
Ablauf von ASM und Zwischenpunkte auf den Abldufen geben muf}, auf denen
die Zusammenhangsinvariante gilt. Fiir einen endlichen Ablauf von ASM' muf3
auch der Ablauf von ASM und die Anzahl der Zwischenpunkte endlich sein.
Auflerdem miissen dann der letzten Zwischenpunkte am Ende beider Abldufe
liegen. Fiir einen unendlichen Ablauf von ASM’ mufl dagegen sowohl der Ablauf
von ASM als auch die Zahl der Zwischenpunkte unendlich sein. Formal bedeutet
dies:

Definition 2 Eine Verfeinerung von ASM zu ASM' heifit trace-korrekt, kurz
ASM » ASM', wenn es eine Zusammenhangsinvariante INV (z,z') gibt, so daf§

e zu jedem endlichen Ablauf (z/q,2'y,...,2',,) (mit 2',, € F') von ASM’
und jedem Zustand z, mit IN (z,,2’',) ein endlicher Ablauf (z,, z,,...,z,)
von ASM (mit z, € F) und zwei streng monoton wachsende endliche
Folgen von natiirlichen Zahlen (ig,i1,...,ip) und (jo,j1,---,Jjp) gleicher
Lénge p existieren, so daf8 i, = m, j, = nund fiir alle k < p INV (z;, ,2';)
gilt.

e zu jedem unendlichen Ablauf (z'y,2';,...) von ASM' und jedem Zustand
xo mit IN (z4,2'y) ein unendlicher Ablauf (z,,2,,...) von ASM und zwei
streng monoton wachsende, unendliche Folgen von natiirlichen Zahlen
(i0,%1,.-.) und (jo, j1,...) existieren, so daf fiir alle n INV (z; ,z'; ) gilt.

e (6.11) gilt, d.h. fiir zwei Endzusténde impliziert die Zusammenhangsinva-
riante QUT
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stream =
enrich Dynfun[nat,state] with
functions cons : state X stream — stream;
cdr : stream — stream;
variables st : state; s : stream;
axioms cons(st,s)[0] = st,
cons(st,s)[m +1] = s[m],
cdr(s)[m] = s[m +1]
end enrich

Abbildung 6.7 : Spezifikation von Strémen

Die mit Hilfe der Zusammenhangsinvarianten vergleichbaren Zustinde sind

also (z;,,2;,,...) und (z; ,2; ,...). Aus der Definition folgt unmittelbar:

Theorem 3 Beziehungen zwischen Korrektheit und Trace-Korrektheit
Fiir zwei abstrakte Zustandsmaschinen ASM und ASM’ gilt:

e ASM » ASM' = ASM > ASM'.
o ASM' deterministisch und ASM >t ASM’' = ASM » ASM'

Um die Definition der Trace-Korrektheit in DL zu formalisieren, benttigen
wir zunéchst eine Formalisierung der bisher nur semantisch gegebenen Abliufe
einer ASM. Wir benutzen dazu die in Abb. 6.7 gegebene Erweiterung einer
Spezifikation dynamische Funktionen von natiirlichen Zahlen nach Zustéinden
der ASM:

Fiir eine ASM-Regel RULFE mit Zustandsargument st ist ein Strom s ein
Trace der ASM (mit Anfangszustand s[0]), falls das durch

Trace(s) =
Y m, st. st = s[m] — (if - final(st) then RULE(;st)) st = s[m +1]

spezifizierte Priadikat Trace(s) zutrifft. Die Definition héngt von der gewihl-
ten ASM-Regel RULE ab und ist so gewé#hlt, dal einem endlichen Ablauf
(sto, st1, ..., Stn) ein Trace s mit s[k] = sty fir k¥ < m und s[k] = sty
fiir K > m entspricht (durch die Abfrage auf - final(st)). Die Forderung nach
Trace-Korrektheit beziiglich INV, 148t sich dann durch

V', Trace'(s')
— Js.  Trace(s)

AV m, k. 3i,j. (6.13)

i>mAj> kA INV([]LS)
A (final(s[i]) < final'(s'[j]))

formalisieren. Darin ist Trace’ das zur ASM'-Regel RULE' und Trace das zur
ASM-Regel RULE definierte Pridikat. Man beachte, dal ,INV gilt unendlich
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oft“ durch ,,zu je zwei Positionen m, k in den Abliaufen gibt es noch zwei grofiere
i,j, bei denen INV gilt“ formalisiert wurde, wie dies auch in temporallogischen
Formalisierungen (,unendlich oft p* = OO) iiblich ist. Die Fallunterscheidung
fiir endliche und unendliche Abliufe aus der Definition ist durch unsere formale
Definition von Abldufen (die endliche Abldufe zu unendlichen, die den Endzu-
stand wiederholen, verlidngert) iiberfliissig geworden. Der Sonderfall von endli-
chen Traces ist in der Definition durch die Forderung final(s[i]) < final'(s'[j])
beriicksichtigt.

Wir zeigen nun, dafl der Unterschied zwischen Korrektheit und Trace-Kor-
rektheit minimal ist. Die Beweisverpflichtungen fiir Korrektheit implizieren nim-
lich bereits Trace-Korrektheit fiir die Zusammenhangsinvariante. Informell gilt
dies einfach deshalb, weil wir bei der Zerlegung von 2 Traces in kommutie-
rende Diagramme keine Endlichkeit der Traces voraussetzen, und weder n:oo-
Diagramme noch unendlich viele unmittelbar aufeinanderfolgende 0:n-Diagram-
me zugelassen sind. Eine Analyse des Korrektheitsbeweises zeigt, daf3 die Be-
dingung, dafl nur endlich viele 0:n-Diagramme erlaubt sind (i.e. da3 der Wert
von ezecOn in Beweisverpflichtung (6.7) abnimmt), fiir die Korrektheit nicht
notwendig ist (wohl aber fiir Vollstindigkeit und auch fiir Trace-Korrektheit).
Formal gilt das folgende Theorem:

Theorem 4 Sind die in Theorem 2 genannten Beweisverpflichtungen fiir Kor-
rektheit erfiillt, so ist die Verfeinerung auch trace-korrekt fiir die Zusammen-
hangsinvariante INV. Formal:

(6.5) A (6.6) A (6.7) A (6.8) A (6.9) A (6.10) A (6.11)
= ASM »ASM'

Fiir den formalen Beweis definieren wir

INV/(st,st') = INV(st,st’) A (final(st) <> final(st'))

und zeigen zunéchst, dafl wenn in zwei Zustinden INV gilt, im weiteren Verlauf
auch immer 2 Zustinde mit INV' erreicht werden:

Lemma 3 Gelten die Beweisverpflichtungen von Theorem 2 und gilt fiir einen
Trace s’ von ASM’ INV(st, s'[0]), so gibt es einen Trace s von ASM mit s[0] =
st und i,5 > 0, so daBl INV'(s[i], s'[j]) gilt.

Beweis von Lemma 3 Fiir den Beweis sind 4 Félle zu betrachten: Die beiden
Félle, daB st und s'[0] beide Endzustinde bzw. beide keine Endzusténde sind,
sind mit ¢ = j := 0 trivial. Ist st ein Endzustand, und §'[0] kein Endzustand, so
gibt es nach Lemma 2 ein i, so dal INV(s[i], s'[0]) gilt, und entweder final(s[i])
oder ndi(s[i], s'[0]) # mO gilt. Da der letzte Fall wegen Beweisverpflichtung (6.8)
nicht in Frage kommt, folgt die Behauptung mit j := 0. Es bleibt als vierter
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Fall, da8 s'[0] ein Endzustand, aber st kein Endzustand ist. Dieser folgt analog
aus dem zu Lemma 2 dualen Lemma. a

Mit Hilfe des Lemmas 148t sich nun zeigen, dafl wenn fiir zwei Zustinde
INV' gilt, sich immer ein Diagramm mit einer positiven Zahl von Schritten fiir
beide ASMs anfiigen 1483t, so dal am Ende wieder INV' gilt:

Lemma 4 Gelten die Beweisverpflichtungen von Theorem 2 und gilt fiir einen
Trace s’ von ASM' INV'(st,s'[0]), so gibt es einen Trace s von ASM mit s[0] = st
und i,j > 0, so daB erneut INV'(s[i], s'[j]) gilt.

Beweis von Lemma 4 Wenn sowohl final(st) als auch final’(s'[0]) gilt, so ist
s'[1] = s'[0] und fiir jeden beliebigen in st beginnenden Trace s s[1] = s[0] = st.
Somit geniigt dann ¢ = j := 1. Wenn dagegen sowohl st als auch s'[0] kein
Endzustand sind, so sind 3 Fille zu untersuchen:

o ndt(st,s'[0]) = mn. Dann werden (entsprechend Beweisverpflichtung (6.5))
nach 7 > 0 ASM-Schritten und j > 0 ASM'-Schritten zwei Zustéinde
erreicht, so dafl INV(s[i], s'[j]) gilt. Die Behauptung folgt nun mit obigem
Lemma 3.

e ndt(st,s'[0]) = m0. Lemma 2 liefert ein ¢ > 0, so dafl INV (s[i],s'[0])
und ndt(s[i], s'[0]) # m0 gilt. Falls nun ndt(s[i], s'[0]) = mn, folgt die Be-
hauptung wie im ersten Fall. Andernfalls ist ndt(s[i], s'[0]) = On, und das
nichste 0:n-Diagramm (entsprechend Beweisverpflichtung (6.7)) ergibt ein
j >0, so dal INV (s[i], s'[j]) gilt. Die Behauptung folgt nun wieder mit
Lemma 3

e ndi(st, s'[0]) = On. Dieser Fall ist dual zum vorigen.

Beweis von Theorem 4 Der Beweis folgt nun durch induktives Anhingen
von m:n-Diagrammen mit m,n > 0, die INV' aufrecht erhalten, entsprechend
Lemma 4. Formal konstruieren wir im k-ten Schritt einen k-ten Trace s*, sowie
zwei streng monoton wachsende Folgen (ig, ... i) und (i, .. .ix), so daf} fir alle
p<k

INV'(s*[ip], s'[ip])

gilt. Der k-te Trace enthélt also k kommutierende Diagramme wie in Abbildung
6.8 gezeigt.

Der Induktionsanfang folgt aus Lemma 3, da in 2 Anfangszustinden der
ASMs die Zusammenhangsinvariante gilt. Der Induktionsschritt folgt aus Lem-
ma 4 mit Hilfe des Auswahl-Axioms der Higher-Order Logik

(Vx. y. plxy)) = I Vx p(x,(x))
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Sk[io] - Sk[il] Sk[ig] e Sk[ik_l] —_— Sk[ik]

INV' INV'
INV'
INV' INV'
| —

s'fjo] —= —= §'[j1] = §'[ja] —= e > ——§'[jx_1] —= —=¢'[jx]

Abbildung 6.8 : kommutierende Diagramme im Beweis von Trace-Korrektheit

Dieses wird benétigt, um aus der Mdglichkeit des Anbaus eines Diagramms
(in Anhang C.3 durch das Préddikat p formalisiert) eine Funktion zu konstru-
ieren, die den niichsten Trace s**!, das nichste i1 und das nichste jriq
berechnet. Der gesuchte Trace s wird schlieBlich durch s[k] := s*[k] definiert.
Er stimmt jeweils bis zur Stelle i, > k mit s* {iberein. Fiir die in der Aussa-
ge (6.13) des Theorems gesuchten ¢ und j kann nun ipae(m,n) U0 fmaz(m,n)
gewihlt werden, da diese beide grofer oder gleich m und n sind.

Die induktive Konstruktion von Tupeln (aus s¥, i, und j) macht den Be-
weis der Trace-Korrektheit in KIV etwas aufwendiger als den fiir Korrektheit.
Insgesamt waren fiir den allgemeinsten Fall, indeterministische ASMs mit Dia-
grammen indeterministischer Grofle, den wir im néichsten Abschnitt betrachten,
412 Beweisschritte mit 138 Interaktionen erforderlich (aufbauend auf Lemma 2).
Die formal bewiesenen Theoreme finden sich in Anhang C.3.

Fiir den Spezialfall, in dem alle Diagramme 1:n oder 0:n-Diagramme sind
(i.e. der Fall, in dem die Beweisverpflichtungen (6.5) und (6.6) jeweils mit ¢ := 1
bewiesen werden konnen), sind alle Zustéinde von ASM beobachtbar (i.e. per
INV mit einem Zustand der ASM’ verbunden). In diesem Fall 148t sich der Be-
weis des Theorems dahingehend spezialisieren, dafl statt einer beliebigen Folge
(i0, 11, - - . ) die Folge (0,1, ...) gewihlt wird. Ein analoges Korollar gilt natiirlich
auch im dualen Fall von m:1 und m:0-Diagrammen. Somit erhélt man die Aus-
sage, dafl bei Data Refinement (nur 1:1-Diagramme) fiir alle n INV (z,,,2',)
gilt, als Spezialfall der beiden Korollare.

6.4 Erweiterungen fiir indeterministische ASMs

In diesem Abschnitt betrachten wir statt sequentieller ASMs beliebige indeter-
ministische ASMs. Verteilte ASMs, wie sie in Abschnitt 4.4 beschrieben wurden,
sind ein wichtiges Beispiel fiir Indeterminismus, aber auch andere Erweiterun-
gen, wie das in [Gur95], Abschnitt 4.1 beschriebene CHOOSE-Konstrukt erge-
ben ASMs, deren Semantik ein indeterministisches Zustandsiibergangssystem
ist. Im folgenden Abschnitt beschreiben wir zun#chst, wie sich das Modularisie-
rungstheorem des vorigen Abschnitts an indeterministische ASMs anpassen 1a8t.
Im zweiten Abschnitt geben wir schliefilich ein Beispiel an, das ein Diagramm
indeterministischer Grofle ergibt. Dieses geht iiber die im ersten Abschnitt be-
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trachtete Anpassung hinaus, da dort wie im deterministischen Fall davon aus-
gegangen wird, daf} sich die Grofle eines Teildiagramms aus der Kenntnis seiner
Anfangszustinde bestimmen 1i8t.

6.4.1 Anpassung des Modularisierungstheorems an inde-
terministische ASMs

Sieht man sich die Grundidee des Modularisierungstheorems an, so scheint es
zunéchst, als ob sich die Idee der Zerlegung auch fiir indeterministische ASMs
problemlos anwenden 148t.

Analysiert man allerdings den Beweis des vorigen Abschnitts, so stellt man
fest, dafl der Determinismus der ASM beim Beweis des Lemmas wesentlich aus-
genutzt wurde, um das Kommutieren eines Teildiagramms durch eine Beweis-
verpflichtung auszudriicken.

Dies la8t sich am Beispiel der Bedingung (6.5) zeigen: Fiir ein indetermi-
nistisches System besagt diese Bedingung nur, dafl es zu Ausgangszustiinden z
und g’ fiir die INV gilt, Zahlen ¢, j geben muf, so daf fiir jeweils einen mdgli-
chen Nachfolgezustand z; und z'; wieder INV gilt. Um Korrektheit zu zeigen,
muf} aber zu jedem mdglichen Nachfolgezustand z’. ein passender Zustand z;

i
existieren, so dafy INV gilt. Fiir Korrektheit mufl daher die Bedingung (6.5) zu

INV(x,x') A — final(x) A — final’'(x') A ndt(x, x') = mn
— 3j > 0. [loop if = final’(x") then RULE'(;x') times j] (6.14)
31> 0. (loop if - final(x) then RULE(;x) times i) )

INV(x, ')

verallgemeinert werden. Die rechte Seite der Implikation besagt nun, daf} es
ein j geben muf, so daf fiir jede terminierende Moglichkeit j Regeln von ASM’
anzuwenden, ein ¢ existiert, so dal nach i Regelanwendungen von ASM wieder
die Invariante gilt. Daf} dies tatséchlich die gewiinschte Verallgemeinerung ist,
folgt aus der Tatsache, da ASMs keine nichtterminierenden Regeln kennen, so
daf} alle Moglichkeiten, 5 Regeln von ASM' anzuwenden, terminieren (Aussagen
der Form ,alle Abliufe eines Programms terminieren wiirden eine Erweiterung
der DL erfordern, wie dies in [Gol82], S. 101 diskutiert wird).

Fiir den Nachweis der Vollstindigkeit erh#lt man analog folgende Beweis-
verpflichtung fiir m:n-Diagramme

INV(x, x') A = final(x) A = final’(x') A ndt(x, x') = mn
— 31> 0. [loop if — final(x) then RULE(;x) times i]
3j > 0. (loop if — final’(x") then RULE/(;x’) times j)
INV(x, x')

(6.15)

Fiir den Fall, dafl sowohl die néichsten i im Ausgangszustand z anwendba-
ren Regeln von ASM als auch die nichsten j anwendbaren Regeln von ASM’ im
Zustand z' deterministisch sind, sind die Bedingungen (6.5), (6.14) und (6.15)
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dquivalent. Falls also bei der Verfeinerung eine deterministische Regel durch eine
deterministische Regel verfeinert wird, entsteht fiir das entsprechende Teildia-
gramm auch nur die eine Beweisverpflichtung (6.5).

Was fiir m:n Diagramme gilt, gilt analog auch fiir m:0 und 0:n-Diagramme.
Allerdings entstehen nicht 2 Beweisverpflichtungen, sondern nur jeweils eine.
Fiir die Vollstédndigkeit von m:0-Diagrammen ist

INV(x, x') A = final(x) A ndt(x, x') = m0
A exeemO(x, x') = k
— 31> 0. [loop if - final(x) then RULE(;x) times i] (6.16)
( INV(x, x')
A (- final(x) A ndt(x, x’) = m0 — execmO0(x, x') < k))

zu zeigen. Fiir die Korrektheit ist weiterhin das schwiichere (6.6) ausreichend.
Analog ist fiir die Korrektheit von 0:n-Diagrammen

INV(x, x') A = final’(x') A ndt(x, x') = On
A execOn(x, x') = k
— 3j > 0. [loop if = final'(x') then RULE'(;x') times j] (6.17)
( INV(x, x')
A (= final’(x") A ndt(x, x') = On — execOn(x, x') < k))

erforderlich, was die fiir Vollstéindigkeit ausreichende Bedingung (6.7) impli-
ziert. Mit den so verstirkten Beweisverpflichtungen 148t sich das Modularisie-
rungstheorem erneut beweisen:

Theorem 5 Modularisierungstheorem fiir indeterministische ASMs

Sind eine Verfeinerung einer indeterministischen ASM zu ASM', ein Pridikat
INV sowie Funktionen ndt, execOn, exzecm( so gegeben, dafl die Beweisverpflich-
tungen (6.14), (6.15), (6.16), (6.17), (6.8), (6.9), (6.10), (6.11) alle giiltig sind,
so ist die Verfeinerung von ASM zu ASM’ korrekt und vollstéindig:

(6.14) A (6.15) A (6.16) A (6.17)
A (6.8) A (6.9) A (6.10) A (6.11)
= ASM >a ASM’

Fiir die Korrektheit und Trace-Korrektheit sind (6.14), (6.17), (6.8), (6.9),
(6.10), (6.11) sowie statt (6.16) das schwiichere (6.6) hinreichend:

(6.14) A (6.17) A (6.6)
A (6.8) A (6.9) A (6.10) A (6.11)
= ASM » ASM’'

Der Beweis fiir Korrektheit und Vollstdndigkeit verlauft genau wie in Ab-
schnitt 6.2.3. Fiir den Korrektheits- bzw. Vollstindigkeitsbeweis werden nun
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aber 2 verschiedene Eigenschaften KPROP und VPROP benétigt, die dual zu-
einander definiert sind:

KPROP(x, x') =
3j. [loop if — final’(x') then RULE'(;x') times j] (6.18)
J1i. (loop if — final(x) then RULE(;x) times i) INV(x, x')

VPROP(x, x') =
3 1. [loop if - final(x) then RULE(;x) times i] (6.19)
3j. (loop if - final’(x") RULE'(;x') times j) INV(x, x')

Beim Beweis ist zu beachten, daB ,alle Zustinde z';,, die wihrend des Ab-
laufs von ASM’ erreicht werden“, nun nicht mehr eindeutig durch z’ bestimmt
sind. Der Beweis fiir Trace-Korrektheit ist ebenfalls identisch zum Beweis aus
Abschnitt 6.3.

6.4.2 Diagramme indeterministischer Grofle

Analysiert man die im vorigen Abschnitt gegebene Beweisverpflichtung (6.14),
so stellt man fest, daf} sie nicht die allgemeinste Form eines kommutierenden
Diagramms darstellt, die fiir die Korrektheit der ASM-Verfeinerung hinreichend
ware. Der Grund ist, dafl die Beweisverpflichtung die Zahl j der Durchliufe von
ASM', fiir die bei geeigneter Wahl eines Nachfolgerzustands z'; alle Nachfolger-
zustdnde z; ein Zustand erreicht werden muf}, in dem wieder INV gilt, vor dem
Ablauf von ASM’ festlegt.

Nun kann es aber passieren, dafl die Zahl j der Schritte, die erforderlich
sind, nicht nur vom Anfangszustand, sondern auch von indeterministischen
(,Rate-“)Schritten der ASM abhéngt. Um dies zu illustrieren, betrachten wir
die durch die beiden Regeln RULE und RULE' definierten ASMs, die beide im
Zustand x = 0 gestartet werden, und beide in einem Zustand mit z = 1 enden:

RULE(var x):
if x = 0 then x := 1 RULE/(var x):

if x = 0 then choose y € nat in x :=y +1 else
ifx > 1 then x :=x —1

ASM’ wihlt (,rit“) im ersten Schritt zufillig eine natiirliche Zahl y und
belegt die Variable x mit dieser Zahl plus eins, so dafl  nach der ersten Re-
gelanwendung mit einer positiven Zahl belegt ist. Diese Zahl wird dann solange
dekrementiert, bis 1 erreicht ist. Dies ist offenbar dquivalent zu ASM, die z sofort
auf 1 setzt. Dennoch gibt es keine uniforme Zahl j von ASM-Regelanwendungen,
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so daB fiir alle moglichen Abldufe von ASM' nach j Schritten ein zum Endzu-
stand von ASM #quivalenter Zustand erreicht wird. Die Zahl der Durchliufe ist
vielmehr abh#ngig von der Grofie von z nach der ersten Regelanwendung.

Betrachtet man kompliziertere Fille, so mufl nicht eine indeterministische
Regelanwendung zu Beginn die Grofie des Diagramms bestimmen, sondern es
sind mehrere indeterministische Schritte denkbar, die die Grofie beeinflussen.
Dennoch ist es trotz der Rateschritte so, dafl bei jedem Ablauf von ASM' ir-
gendwann ein Zustand erreicht wird, so dal INV wieder gilt.

Um dies in DL zu formalisieren, definieren wir einen Operator AF (a, ),
der besagt, daB iteriertes Ausfithren von o immer irgendwann zu einem Zustand
fiihren wird, in dem ¢ gilt.

Mit Hilfe der in Abschnitt 6.3 definierten Abliufe laft sich AF(a, ) als
Abkiirzung fiir

AF(a,p) =V s. (Trace(s) Ax = s[0] = I m. ¢[x + s[m]]) (6.20)

definieren. Dabei sind z die in o modifizierten Variablen, s ein Strom von Werten
dieses Typs, und Trace(s) ist durch

Trace(s) =
Vm, x. x = s[m] = (a)x = s[m +1]

zu definieren. Eine Alternative, die auf die Verwendung von Strémen verzichtet,
ist die Erweiterung von DL um einen Operator AF («, ), dessen Semantik durch
die folgende Definition gegeben wird:

Definition 3 A,z = AF(a,p) genau dann, wenn fiir alle Zustandsfolgen (zg, 21,
..) mit zp = z und z;[a]z;4+1 ein n existiert, so da A,z, |= ¢ gilt.

Zur Axiomatisierung betrachten wir fiir eine gegebene Algebra A, festes a
und ¢ die beiden Eigenschaften AF{(M) und AF5(M,zg) fiir Mengen M von
Zusténden und einen festen Ausgangszustand zg durch

AF{(M) :& Jeder Zustand z ist in M, wenn A,z = ¢ gilt, oder

wenn alle Nachfolgezusténde z' (fiir die z[a] 4 , gilt) in M sind (6.21)

und

AFy(M,z0) :& Jeder Zustand z ist in M, wenn er von zg aus
erreichbar ist (d.h. auf einem bei zg beginnenden Trace liegt), und  (6.22)
wenn A,z = ¢ gilt oder alle Nachfolgezustinde in M sind

definierten Eigenschaften. Fiir sie gilt folgendes Theorem:

IDie Bezeichnung AF ist aus der Temporallogik entlehnt, siche z.B. [Eme90]
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Theorem 6 Charakterisierung von AF(a, )

Die Menge der Zustiinde, in denen AF(a,¢) gilt, ist gleich dem Durchschnitt
aller Mengen M, die die Eigenschaft AF; (M) haben. In einem Zustand zq gilt
AF(a, ) genau dann, wenn er im Durchschnitt aller Mengen AFo (M, zg) liegt.

Beweis von Theorem 6 Zum Beweis sei My die Menge der Zustinde, in
denen AF (o, p) gilt, My := (" {M | AF (M)}, Mx(z0) :={M | AF3(M,z0)}.
Dann gilt AF,(M,), wie man sich leicht iiberzeugt, woraus sofort M; C M,
folgt. Ausserdem gilt bei beliebigem zg, daf jede Menge M mit der Eigenschaft
AF (M) auch die Eigenschaft AFs(M,zg) hat, da die Eigenschaft (6.21) die
Eigenschaft (6.22) fiir jedes zo impliziert. Daraus folgt sofort M(zg) C M.
Um die Behauptung zu zeigen, bleibt also nur noch zu zeigen, daf} jedes zg €
My auch in My(zg) liegt. Angenommen, dies wire nicht so. Dann folgt aus zg
¢ Ms(zo), daBl es eine Menge M mit AF5(M,zo) gibt, die zg nicht enthilt.
Daraus folgt nach (6.22), daf} in zp zum einen  nicht gilt, zum anderen, daf} es
einen Nachfolgerzustand z; gibt, der ebenfalls nicht zu M gehort. So fortfahrend,

erhélt man induktiv eine Folge von Zustidnden zg, Z1, ..., die alle nicht in M
(aber von zg aus erreichbar!) sind, und fiir die ¢ nicht gilt. Dies widerspricht
aber der Annahme, dafl zg € M ist. O

Aus der semantischen Definition von AF(a,p) folgt unmittelbar, dafl das
Axiom

AF(a,p) ¢ ¢ V [a]AF(a,p) (6.23)

korrekt ist. Aus der Charakterisierung als Durchschnitt aller Mengen M mit
AF (M) ergibt sich die Giiltigkeit des Axioms

(Vx. (¢ V [a]9) = ¢)) = (AF(ayp) — ¢) (6.24)

Die Charakterisierung mit AFs(M,z) ergibt das stirkere Axiom

(V i. [loop a times i|((¢ V [a]) = ¥)) = (AF(a,p) = ¢) (6.25)

Dieses gestattet es, die Zustinde, in denen (p V [a]) — ¢ gezeigt werden
muB, auf die vom Ausgangszustand aus erreichbaren einzuschrinken. Die beiden
Axiome (6.23) und (6.25) koénnen als Axiomatisierung von AF(«q, ) verwendet
werden, so daf auf die in (6.20) gegebene Definition des A F-Operators mit Hilfe
von Stromen verzichtet werden kann.

Mit Hilfe des AF-Operators kénnen nun auch fiir Diagramme indeterministi-
scher Grofle Beweisverpflichtungen fiir die Kommutativitit aufgestellt werden.
Dies geschieht einfach schematisch durch Ersetzen aller Formeln der Form ,,3 .
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[loop a times i] p* durch AF(a,p). Man erhilt die folgenden Beweisverpflich-
tungen:

INV(x, x') A = final(x) A = final’(x’) A ndt(x, x') = mn
— AF(if - final'(x') then RULE'(;x'),

31> 0. (loop if - final(x) then RULE(;x) times i) (6.26)
INV(x, x'))
INV(x, x') A = final(x) A = final’(x') A ndt(x, x’) = mn
— AF(if - final(x) then RULE(;x), (6.27)
3j > 0. (loop if - final’(x") then RULE/(;x’) times j) )
INV(x, x"))
INV(x, x') A = final(x) A ndt(x, x') = m0 A exeem0(x, x') =k
— AF(if - final(x) then RULE(;x), (6.28)
( INV(x, x) ’
A (= final(x) A ndt(x, x') = m0 — execmO(x, x') < k)))
INV(x, x') A = final’(x") A ndt(x, x') = On A execOn(x, x') =k
— AF(if - final'(x') then RULE'(;x'), (6.29)

( INV(x, x")
A (= final’(x') A ndt(x, x') = On = execOn(x, x') < k)))

Theorem 7 Modularisierungstheorem fiir unbeschrdinkten Indeterminismus
Sind eine Verfeinerung von ASM zu ASM’, ein Pridikat INV sowie Funktionen
ndt, execOn, execm0 so gegeben, dafl die Beweisverpflichtungen (6.26), (6.27),
(6.28), (6.29), (6.8), (6.9), (6.10), (6.11) alle beweisbar sind, so ist die Verfeine-
rung von ASM zu ASM' korrekt und vollstindig:

(6.26) A (6.27) A (6.28) A (6.29)
A (6.8) A (6.9) A (6.10) A (6.11)
= ASM 1 ASM'

Fiir Trace-Korrektheit sind (6.26), (6.28), (6.8), (6.9), (6.10), (6.11) sowie
statt (6.29) das schwiichere (6.7) hinreichend. Fiir Korrektheit sind dieselben
Beweisverpflichtungen hinreichend, in (6.7) kann aber auf die Bedingung, daf§
ezecOn abnimmt, verzichtet werden.

(6.26) A (6.28) A (6.7)

A (6.8) A (6.9) A (6.10) A,(6.11)
= ASM » ASM’'
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An den formalen Beweisen in KIV dndert sich lediglich die Definition der
Eigenschaften KPROP und VPROP:

KPROP(x, x')
AF(if - final’'(x') then RULE/(;x'),
3i. (loop if - final(x) then RULE(;x) times i) INV(x, x'))

<

VPROP(x, x') =
AF(if - final(x) then RULE(;x),
3j. (loop if - final’(x') then RULE'(;x') times j) INV(x, x'))

sowie die Verwendung der Axiome (6.23) und (6.25) an Stelle der Axiome (4.3)
fiir loops. Die formalen Beweise fiir Korrektheit und Vollstindigkeit sind, da in
KIV der AF-Operator derzeit nur als Abkiirzung vorhanden ist, mit 466 Beweis-
schritten und 94 Interaktionen etwas aufwendiger als im deterministischen Fall.
Die formale Spezifikation und die bewiesenen Theoreme und Lemmata finden
sich in Anhang C.3.

Zum Schluf} dieses Abschnitts noch einige weitere Bemerkungen zur Defini-
tion des AF-Operators: AF kann in DL nicht uniform (die Erweiterung von DL
um Strome ist nicht uniform, da der Stromdatentyp vom jeweiligen a abhéingt)
als Abkiirzung eingefiihrt werden, da AF(«,p) fquivalent ist zur Aussage: Das
Programm AF#, definiert durch (z seien die in a vorkommenden Variablen):

AF+#(;var x)
begin
if p then
begin
o
AF#(;x)
end
end

terminiert immer, i.e. fiir jeden Durchlauf. Die Aussage, daf} ein indeterministi-
sches Programm immer terminiert, kann aber in DL nicht ausgedriickt werden
(siehe [Gol82]). Es gibt aber einen Spezialfall, bei dem dies doch geht:

Theorem 8 beschrinkter Indeterminismus

Ist & ein immer terminierendes Programm, das nur beschrdinkten Indeterminis-
mus aufweist, das also fiir jeden Anfangszustand z nur endlich viele Nachfolger-
zustinde z’' mit z[a]z’ hat, so gilt:

AF(a,p) < 3j. [loop if = ¢ then « times j]| ¢
Beweis von Theorem 8 Zum Beweis der Implikation von links nach rechts

(die Umkehrung ist trivial) betrachtet man alle Zustandsfolgen von einem festen
Startzustand z auf denen stindig — ¢ gilt. Diese bilden eine Baumstruktur, die,
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wegen der Voraussetzung AF(a,p), keine unendlichen Pfade enthilt. Wegen
der Voraussetzung, dafl o nur beschrinkten Indeterminismus verwendet, ist der
Baum endlich verzweigend. Nach Konig’s Lemma aus der Mengenlehre (siehe
z.B. [Knu73], S. 381-383) mufl der Baum daher endlich sein. Die Linge jedes
Pfads ist also durch die endliche Tiefe d des Baums beschrankt. Somit reicht j :=
d + 1 aus, um die Formel auf der rechten Seite der Aquivalenz wahrzumachen.

Immer terminierende Programme, die nur beschrinkten Indeterminismus
aufweisen, ergeben sich aus der Ubersetzung von verteilten ASMs nach DL. Im
Gegensatz zum Rateschritt einer natiirlichen Zahl im Beispielprogramm vom
Anfang dieses Abschnitts, der unendlich viele verschiedene Ergebnisse liefern
kann, ist der in der Auswahl eines Agenten enthaltene Indeterminismus endlich
verzweigend, da er immer nur aus einer endlichen Menge von Agenten auswihlt.
Somit wird die Erweiterung von DL um den AF-Operator in diesem Fall nicht
bendtigt.

Fiir die Beweisverpflichtungen bedeutet dies, daf3 die alten Beweisverpflich-
tungen aus dem vorigen Abschnitt beibehalten werden kénnen. Lediglich die
Tests — final(z) bzw. — final’(z') der loop-Konstrukte miissen durch die kom-
plizierteren Tests

- final(x) A = @

(und analog fiir final’) ersetzt werden, wobei ¢ die Nachbedingung des loop-
Konstrukts ist. Dabei wird ausgenutzt, dafl wir beliebige Formeln in den Tests
fiir conditionals zulassen.

Als Beispiel betrachten wir eine ASM' mit Regel:

RULE'(var x):

if x = 0 then choose b in
if b then x := 3
else x:= 2

else if x > 1 then x := -1

und ASM’ wie zu Anfang des Abschnitts. ASM' setzt im ersten Schritt nun z
indeterministisch auf 2 oder 3 — es sind also nur endlich viele Wahlmdglichkeiten
vorhanden. Daher geniigt es fiir die Korrektheit

Ji. loop if -x=1
A = 3j. (loop if = x' =1 then RULE'(; x')) x = X'
then RULE(; x)]
3j. (loop if = x' = 1 then RULE'(; X)) x = ¥’

zu zeigen, was fiir i = 3 und j = 1 gelingt.

6.5 Erweiterungen fiir iterative Verfeinerung

In diesem Abschnitt befassen wir uns mit der Problematik, daf3 die systemati-
sche Ubersetzung einer Programmiersprache in Assemblercode hiufig mehrere
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Verfeinerungen erfordert, die jeweils orthogonale Konzepte einfiihren. Nun zeigt
es sich bei der Verifikation von zwei aufeinanderfolgenden Verfeinerungen ASM
> ASM’ > ASM" hiufig, daBl die beiden notwendigen Zusammenhangsinvarian-
ten INV und INV' grofie gemeinsame Teile enthalten (wir werden Beispiele aus
der Prolog-WAM-Fallstudie in den Abschnitten 17.2 und 18 behandeln). Diese
gemeinsamen Teile bestehen aus Eigenschaften von ASM’, die fiir beide Aqui-
valenzbeweise relevant sind. Ist MINV'(z') ein gemeinsamer Teil von INV und
INV’, so verlangt die bisherige Beweismethode, da MINV" in beiden Aquiva-
lenzbeweisen als invariant nachgewiesen wird. In diesem Abschnitt zeigen wir
eine generische Methode, die es erlaubt, diese Beweisverdopplung zu vermeiden.
Wir nehmen dazu an, daB die Aquivalenz von ASM und ASM' mit einer Zu-
sammenhangsinvariante INV bewiesen wurde. Dann iiberlegt man leicht, dafl
die Formel

Ix. INV(x, x') (6.30)

in allen Zustinden von ASM’ gilt, die ,,Eckzustinde“ der einzelnen kommu-
tierenden Diagramme in der Verfeinerung. Nun lassen sich diese Eckzustinde
meist einfach durch ein Priadikat MINVNOW'(z'), das aus einer Disjunktion von
ASM'-Regeltests besteht, charakterisieren. Somit kann als Invariante MINV’ von
ASM’ die Formel

MINVNOW'(x") — 3x. INV(x, x) (6.31)

gewihlt werden. Da jede schwichere Formel ebenfalls eine Invariante ist,
wird man in der Regel eine Formel wihlen die von (6.31) impliziert wird, und
keine Referenz auf die Variablen x von ASM mehr enthélt.

Um sicherzustellen, dal MINVNOW' die Eckzustinde von Diagrammen
tatsdchlich charakterisiert, miissen die Bedingungen fiir den Korrektheitsbe-
weis von ASM zu ASM’ verschiirft werden (der Vollstandigkeitsbeweis ist nicht
betroffen). Wir zeigen, wie dies im indeterministischen Fall ohne Diagramme in-
deterministischer Grofle aussieht. Der Spezialfall deterministischer Diagramme
(Diamonds statt Boxen) sowie die Verallgemeinerung zu Diagrammen indeter-
ministischer Gréfle (A F-Operator statt Boxen) sind genau wie in den vorherigen
Abschnitten.

Die entscheidende Anderung ist, den Regeltest fiir ASM’ um die Zusatzbe-
dinung = MINVNOW'(z') zu verschiirfen, und in der Nachbedingung MINV-
NOW'(z') zu fordern. Dadurch wird sichergestellt, dal ASM-Regeln genau so-
lange angewandt werden, wie = MINVNOW'(z') gilt. Fiir m:n-Diagramme und
0:n-Diagramme ergeben sich so statt der Bedingungen (6.14) und (6.17) nun
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INV(x,x') A — final(x) A MINVNOW' (x') A — final'(x')
A ndt(x, x') = mn
— [if - final’(x’) then RULE'(x’) ]
3j. [loop if = final’(x") A = MINVNOW'(x')
then RULE'(x') times j]
( MINVNOW'(x')
A Ji> 0. (loop if - final(x) then RULE(x) times i)
INV(x, x'))

(6.32)

INV(x, x') A = final’(x") A MINVNOW'(x") A ndt(x, x') = On
A execOn(x, x') = k
— [if - final’(x") then RULE'(x')]
3j > 0. [loop if — final'(x’) A = MINVNOW'(x')
then RULE'(x') times j]
( MINVNOW'(x') A INV(x, x)
A (= final'(x") A ndt(x, x') = On
— execOn(x, x') < k))

(6.33)

Die Beweisverpflichtung fiir m:0-Diagramme (6.6) bleibt unveréndert. Mit
dieser Anderung der Beweisverpflichtungen 148t sich zeigen:

Theorem 9 Iterative Verfeinerung

Aus den Beweisverpflichtungen (6.32), (6.33),(6.6) (6.8), (6.9), (6.10) und (6.11)
folgt neben der Korrektheit und Trace-Korrektheit der Verfeinerung von ASM
zu ASM' auch, da8} jede Formel MINV'(z'), fiir die

(MINVNOW'(x') — 3x. INV(x, x')) = MINV'(x/)

gilt, eine Invariante von ASM’ ist, genauer gilt fiir jede Formel mit dieser
Eigenschaft:

(3 st. IN(st, st”))
— Vj. [loop if — final’(st’) then RULE'(; st’) times j] MINV'(x')

MINV'(x') gilt also fiir alle Zustinde, die wihrend der Abarbeitung von
ASM’ angenommen werden, sofern nur der Anfangszustand per IN-Relation zu
einem Zustand von ASM korreliert ist (eine iiblicherweise triviale Annahme).
Der Beweis des Theorems ergibt sich direkt aus dem bisherigen Korrektheitsbe-
weis. Lediglich die Definition von KPROP ist 7zu

KPROP(x, x') =
3j. [loop if — final’(x") A = MINVNOW'(x)
then RULE'(x') times j]
( MINVNOW'(x)
A 3 1i. (loop if - final(x) then RULE(x) times i)
INV(x, x'))

(6.34)
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abzuéindern. Aus der Invarianz von KPROP folgt unmittelbar, daf}

MINVNOW'(x') — 3x. INV(x, x)

eine Invariante von ASM’ ist, und somit erst recht die nach Voraussetzung
schwiichere Formel MINV'.

MINV’ kann also in den Beweisverpflichtungen fiir die Verfeinerung von
ASM’ zu ASM" als Voraussetzung addiert werden. Das Verfahren, Invarian-
ten fiir die Maschinen zu gewinnen, 148t sich nun natiirlich iterativ fortsetzen:
Man definiert fiir die Verfeinerung von ASM' zu ASM" erneut ein Pridikat
MINVNOW", und erhiilt so wieder eine Invariante MINV" fiir ASM", die fiir
eine weitere Verfeinerung genutzt werden kann.

Anhang C.4 gibt eine Formalisierung des Korrektheitsbeweises fiir den Fall,
daf} bereits fiir ASM eine Maschineninvariante MINV (x) vorliegt. Der Kor-
rektheitsbeweis erforderte 502 Beweisschritte und 89 Interaktionen. Die oben
dargestellten Beweisverpflichtungen ergeben sich als Spezialfall aus den im An-
hang genannten fiir den Fall, in dem keine Invariante fiir ASM gegeben ist (i.e.
einfach MINV (z) = true gesetzt wird).

6.6 Verwandte Arbeiten

Die meisten bekannten Arbeiten zum Aquivalenznachweis von ASMs stammen
aus der Compilerverifikation. Die betrachteten Interpreter sind dabei zwar mei-
stens nicht im ASM-Formalismus beschrieben, die verwendeten Formalismen
sind aber meist dazu dquivalent.

Der Fall von 1:1-Diagrammen ist in den Arbeiten zur Compilerverifikation
der bei weitem hiufigste, und oft werden verschiedene Varianten diskutiert,
in denen IN, OUT und INV Funktionen in die eine oder andere Richtung sind
(z.B. in [BHMY89]). An Verallgemeinerungen wird héufig noch die Verfeinerung
sequentieller ASMs durch 1:n-Diagramme mit n > 0 betrachtet. Dieser Fall
ergibt sich hiufig dadurch, daf} eine Instruktion der Ausgangssprache in mehrere
Instruktionen der Zielsprache tibersetzt wird. Der Fall ist nur wenig allgemeiner
als Data Refinement, da Induktion iiber die Anzahl der Regelschritte von ASM
direkt zum Ziel fiihrt.

Ein Beispiel zur formalen Verifikation eines Compilers, in dem 1:n-Dia-
gramme vorkommen, ist die Verifikation der Ubersetzung einer imperativen
Programmiersprache (GYPSY), die in mehreren Verfeinerungen zunéchst in eine
High-Level Assembler Sprache (Piton) und dann in Maschinencode des FM8502-
Prozessors iibersetzt wurde. Die mit NQTHM ([BM79], [BMS88]) durchgefiihr-
te Verifikation ist in ([Moo88],[You88]) beschrieben. Da es in NQTHM keine
Existenzquantifikation gibt, wurde die Anzahl der Schritte n von ASM’ die m
Schritten von ASM entspricht, durch eine Skolemfunktion n = clock(m, stq)
ausgedriickt (st ist der Initialzustand von ASM).
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Eine derartige Skolemfunktion (num_non_visible) wird auch in [Cyr93] ver-
wendet. Der dortige Korrektheitsbegriff ist Trace-Korrektheit fiir sequentielle
ASMs beziiglich einer Abstraktionsfunktion abstr, wobei alle Zustidnde der ab-
strakten ASM sichtbar sind, was einer Beschréinkung der méglichen Diagramme
auf 1:n mit n > 0 entspricht. Das Papier skizziert 2 Beweistechniken. Die erste
(,Speeding up the Implementation Machine“) entspricht der direkten Verifika-
tion der 1:n-Diagramme mit einer Zusammenhangsinvariante

INV(x,x") = visible(x') — abstr(x’) = x

Die dabei verwendete wvisible_I-Funktion, die num_non_visible-viele Schritte von
ASM' in einen Schritt codiert, entspricht genau unserem

loop if - final’(x’) then RULE'(;x') times num_non_visible(x’)

Die zweite Beweistechnik (,,Slowing down the Specification Machine“) zer-
legt die 1:n-Diagramme in ein 1:1 und n-1 1:0-Diagramme (,,Stutter-Schritte*),
die getrennt verifiziert werden. Die ,, Termination“-Bedingung entspricht der Ab-
nahme der execOn-Funktion. Der Ansatz scheint aber die explizite Einfiihrung
von Zeit in die Spezifikation zu erfordern. Der Ausblick von [Cyr93] gibt als
wiinschenswerte Erweiterungen Nichtdeterminismus, Stuttering von beiden Ma-
schinen (also 0:n und m:0-Diagramme), sowie iterative Verfeinerung (,hierarchi-
cal Decomposition“) an, die wir hier alle behandelt haben.

Beliebige m:n Diagramme werden skizzenhaft in [McG72] betrachtet. Das
Papier setzt Determinismus voraus, und betrachtet nur m:n-Diagramme mit
m,n > 0. Aulerdem wird vorausgesetzt, dafl die Zusammenhangsinvariante
INV (z,2') die spezielle Form fi(z) = f2(z) hat.

Eine formale Behandlung von m:n-Diagrammen mit m,n > 0 ist in dem
parallel zu dieser Arbeit entstandenen Papier [Dol98] zu finden. Darin wird der
Ansatz von [Cyr93] durch die Verwendung von zwei num_non_visible-Funktionen
(je eine pro ASM) ausgedehnt. Indeterminismus wird behandelt, allerdings nur
beschrénkter Indeterminismus (fiir unbeschriinkten Indeterminismus wie in dem
in Abschnitt 6.4.2, S. 51 gezeigten Beispiel 148t sich keine num_non_visible-
Funktion definieren). Auch wird weiterhin eine Abstraktionsfunktion zugrunde-
gelegt.

Eine weitere neue Arbeit zur Verfeinerung von ASMs in der Compilerverifi-
kation ist [ZG97]. Der dort definierte Korrektheitsbegriff ist semantisch definiert
(er gibt keine Logik zur formalen Verifikation), verwendet aber als einziger uns
bekannter Ansatz eine Relation p statt einer Abstraktionsfunktion zwischen den
Zustinden der beiden ASMs. Die Relation entspricht der Semantik unserer Zu-
sammenhangsinvariante INV.

Der Korrektheitsbegriff beruht auf der Gleichheit (modulo Abstraktions-
funktion) der wihrend eines Ablaufs gemachten Ausgaben. Ausgaben werden
dabei implizit als Anderungen von Ausgabevariablen definiert. Um diesen Kor-
rektheitsbegriff in unserem Ansatz formal nachzubilden, ist es notwendig, die
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Abbildung 6.9 : Modularisierung nach [ZG97]

ASM so abzuédndern, daf sie die Ausgaben explizit in einer Liste outputlist auf-
sammelt (in Sinne von [AL91] fithren wir also eine History-Variable ein). Der
Korrektheitsbegriff in [ZG97] ist dann dquivalent zu Trace-Korrektheit mit

IN(x,x") = outputlist = outputlist’ = ]
OUT(x,x") = map(abstr,outputlist’)= outputlist

(dies entspricht den in Theorem 4 gemachten Bedingungen an die Relation
p). [ZG97] gibt ebenfalls ein Modularisierungstheorem (Theorem 5, ,,Horizontal
Decomposition“) an. Dessen Idee ist es ebenfalls, den Gesamtablauf in Teil-
diagramme zu zerlegen. Dabei wird gefordert, dal jedes Diagramm héchstens
eine Ausgabeaktion hat. Stellt man einen Zustandsiibergang, der eine Ausga-
be erzeugt, als durchgezogenen Pfeil, eine beliebige Zahl von ,stotterden“ Zu-
standsiibergéingen, die keine Ausgabe erzeugen, als gepunkteten Pfeil dar, so las-
sen sich die nach dem Theorem zu verifizierenden Teildiagramme aus Abb. 6.9
veranschaulichen.

Allerdings ist das Theorem nicht korrekt. Zum einen kénnen mit dem Theo-
rem inkorrekte Verfeinerungen mit unendliche Folgen von m:0-Diagrammen wie
in Abb. 6.6 (s. Abschnitt 6.2.2) als korrekt nachgewiesen werden, zum ande-
ren fehlen einige implizit gemachte Voraussetzungen. Schliefilich sind durch die
Formalisierung (versehentlich) 1:n-Diagramme mit n > 1 ausgeschlossen.

Die zwar in den betrachteten Beispielen eingehaltenen, aber nicht expli-
zit gemachten Voraussetzungen sind, dafl durch externe Funktionen kein un-
beschréinkter Indeterminismus verursacht wird, sowie dafl Ausgaben wie oben
in einer outputlist gesammelt werden. Ohne diese Voraussetzungen lassen sich
die in Abb. 6.10 und in Abb. 6.11 angegebenen Gegenbeispiele konstruieren: die
Bilder zeigen die ASMs als Automaten mit zwei Programmvariablen. Die erste
speichert den internen Automatenzustand, die zweite die momentane Ausgabe.
Die Pfeile entsprechen den moglichen Zustandsiibergangen durch Anwendung
passender ASM-Regeln. Abb. 6.11 zeigt die unangenehmen Moglichkeiten des
unbeschrénkten Indeterminismus, der uns in Abschnitt 6.4 zur Einfiihrung des
AF-Operators gezwungen hat. Abb. 6.10 nutzt aus, dafl aus der Moglichkeit
eines Zustandsiibergangs von ¢ nach ¢} mit einer Ausgabe nicht folgt, daf} auf
allen Pfaden von ¢} nach ¢} ebenfalls genau eine Ausgabe stattfindet.

m:n-Diagramme mit n > 1 (also insbesondere die oft vorkommenden 1:n-
Diagramme) sind durch die Formalisierung ausgeschlossen, da gefordert wird,
daff die Kommutierung der Diagramme aus Abb. 6.9 fiir jedes ¢, (und also
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(QI,la 1)
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(QS,la 1) I (q3,27 2) I (q3,373)

(0,0) —= (¢1,1) —— (g2,2) —— - -

Abbildung 6.10 Inkorrekte Verfeinerung mit unbeschrinktem Indeterminismus

(01,0) —= (¢',2) — (¢3,2) (01,0) —=(¢',2) — (¢5,2)

\_/f

Abbildung 6.11 Inkorrekte Verfeinerung ohne outputlist

insbesondere fiir jeden direkten Nachfolger jedes ASM2-Zustands ¢f) gezeigt
werden muf}, statt nur fiir irgendeinen Nachfolger auf jedem bei ¢] beginnenden
Pfad, wie dies unser Theorem fordert.

Schliefit man neben den oben beschriebenen impliziten Voraussetzungen des
Theorems zusétzlich noch unendlichen Folgen von m:0-Diagrammen aus, so 148t
sich zeigen, dafl Theorem 5 aus [ZG97] ein Spezialfall von Theorem 5, S. 50 ist:
Die Problematik unendlicher Folgen von 0:n-Diagrammen tritt nicht auf, da nur
solche zugelassen sind, die sich zu einem 1:n-Diagramm erweitern lassen: somit
kann immer ndt(z,z") # On gewihlt werden.



Kapitel 7

Peephole Optimierung

Als eine Anwendung des Haupttheorems zum Aquivalenznachweis von ASM-
Verfeinerungen wird in in diesem Abschnitt die sogenannte ,,Peephole Optimie-
rung“ von Programmcode (meist wird Assemblercode betrachtet) gezeigt. Die
Idee einer derartigen Optimierung besteht darin, mit einem Fenster beschrénk-
ter GréBe (peephole) iiber ein Stiick Programmcode zu wandern, und dabei
ineffiziente Instruktionsfolgen durch effizientere zu ersetzen.

Abschnitt 7.1 gibt zuniichst einen allgemeinen Ansatz zur Verifikation fiir
den Fall, daf} das zu optimierende Codestiick keine Sprunginstruktionen enthélt
(der Gesamtcode darf aber Spriinge enthalten). Es wird gezeigt, daf} sich die fiir
die Korrektheit notwendigen Bedingungen einfach durch geeignete Instanzierung
des generischen Modularisierungstheorems fiir ASM-Verfeinerungen ergibt.

Die Idee eines allgemeinen Ansatzes zur Verifikation von Peephole Optimie-
rungen zu definieren, ist aus [DvHPR97] iibernommen. Das Papier besteht aus
2 Teilen: Im ersten Teil wird eine Formalisierung von Peephole Optimierung
gegeben, und gezeigt, dafl gewisse Beweisverpflichtungen fiir die Korrektheit
hinreichen. Im zweiten Teil werden dann eine Reihe Anwendungsbeispiele un-
tersucht, die aus [TvS82] stammen.

Abschnitt 7.2 zeigt, dal der gegebene Ansatz den in [DvHPR97] definierten
verallgemeinert. Zwar sind beide Ansdtze in dem Sinn generisch, als sie bei-
de unabhéngig vom konkreten Code ist. Allerdings wird der Programmcode in
[DvHPR7] als Liste von Instruktionen aufgefaft, was insofern unrealistisch ist,
als realer Assemblercode immer auch Spriinge enthélt. Die Beschrinkung auf
linearen Code ohne Spriinge 148t sich in der in [DvHPR97] gegebenen Formali-
sierung auch nicht auf einfache Weise beseitigen, da der Beweis der Korrektheit
essentiell auf einem Induktionsbeweis iiber die Lange der Codefolge beruht.

Im Gegensatz dazu zeigen wir in Abschnitt 7.3, daf} die Beispiele aus [TvS82],
die in [DvHPRY7] wegen vorhandener Sprunganweisungen nicht betrachtetet
werden konnten, sich durch eine minimale Modifikation der Zusammenhangs-
invarianten ebenfalls 16sen lassen. Der Grund dafiir ist, dafl die Beispiele alle
die Besonderheit aufweisen, daff immer nur die letzte Anweisung einer optimier-
ten Anweisungsfolge eine Sprunganweisung ist. Falls Spriinge in der Mitte von
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optimierten Anweisungsfolgen liegen, miissen die als kommutierend nachzuwei-
senden Diagramme an diesen Anweisungen aufgespalten werden, ohne daf} sich
ansonsten viel dndert. Wir zeigen dies abschlieflend an einem einfachen Beispiel.

7.1 Formalisierung von Peephole Optimierung

Wir benétigen zunéichst die Formalisierung eines allgemeinen Interpreters als
ASM. Dazu nehmen wir an, daf§ der Programmcode in einem Speicher db (wir
betrachten keinen selbst modifizierenden Code, db ist also eine Konstante) ge-
speichert ist, und mit code(pc,db) der Code an der in einem Programmzihler pe
gespeicherten Adresse aus db ausgelesen werden kann. SchlieBlich bendtigen wir
eine ASM-Regel RULE, die eine Instruktion i = code(pe,db) ausfiihrt, und da-
bei einen Programmzustand st sowie den Programmzihler pc veréndert. Um die
fehlerhafte Ausfiihrung von Instruktionen (etwa Division durch Null, oder den
Versuch ein Element von einem leeren Stapel zu nehmen) erkennen zu kénnen,
definieren wir ein Préddikat ok(pc,st,db), das besagt, dal die Ausfithrung der
nichsten Instruktion code(pc,db) zu keinem Fehler fithren wird. Wir nehmen an,
dafl Fehlerzustinde Endzusténde sind, in denen die ASM-Regel nicht anwend-
bar ist. Das regulidre Programmende wird durch eine ausgezeichnete Instruktion
halt erreicht.

Da wir Sprunganweisungen mitbetrachten wollen, verlangen wir nicht, dafl
jede Regelanwendung pc um eins erhoht. Dennoch spielen solche Anweisungen,
die wir im folgenden linear nennen, eine wichtige Rolle. Wir definieren deshalb
die folgenden Hilfsfunktionen und -pradikate:

instrs(pc,db,n) = [code(pc,db), ..., code(pc +n—1 ,db)]

lin(i)
< V pc,peo,db,st.  code(pc,db) =i A pc = pco A ok(pc,st,db)
— (RULE#(db;pc,st)) pc = pcg +1

linear(pc,db,n) < V k. 0 <k < n. lin(pc + k,db)

instrs(pc,db,n) berechnet die Liste der n auf pc folgenden Anweisungen. lin(7)
besagt, daf} die Instruktion ¢ linear ist, ihre Ausfiihrung also in jedem Zustand
zu einer Erhshung des pc um eins fithren wird. linear(pc,db,n) besagt, daf3 alle
Instruktionen in instrs(pc,db,n) linear sind, also beim Ablauf der ASM der Reihe
nach abgearbeitet werden. Derartige Instruktionsfolgen werden durch Peephole
Optimierung durch effizientere ersetzt.

Fiir die Definition der Peephole Optimierung definieren wir nun ein Pridikat
peephole(sty, pey,dby ki, k), das in einem Zustand dby,st; ,pe; der ASM zutreffen
sollte, wenn sich die nun abzuarbeitende Instruktionenfolge instrs(dby,pei ki)
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dquivalent durch die Instruktionenfolge il, ersetzen lif3t. Bezeichnet ky die Linge
von ily, so entspricht diese Forderung intuitiv der Kommutativitdt des ki:ks
Diagramms

dby, st1,pc; — ky Schritte —— st;

| N\

dbs, st1, pcy — ko Schritte ———= —— st»

In Dynamischer Logik formalisiert bedeutet die Forderung, daf

I(dby,sto,pco)
A i <100p RULE(dbl;pCO,Sto) times 1> (pCO =pci A sto =St1)
A peephole(sty,pcy,dby,k,ils)
A db2 = repl(pcl,dbl,kl, 112)
A pci = pca A sty = sto (7.1)
—  linear(instrs(pcy,dby,ky))
A linear(ils)
A (loop RULE(dby;pcy,sty) times k)
(loop RULE(dbs;pca,st2) times ko) st; = sty

gelten muf}. Die Formel

I(dby ,sto,pco)
A 3 1i. (loop RULE(dby;pcy,sto) times i) (pco = pcy A sto = sty)

besagt dabei, da3 der betrachtete Zustand (pc;,st;) aus einem durch ein
Priadikat I spezifizierten Initialzustand (stp,pcy) erreichbar ist. Diese Annah-
me ist hiufig unnotig, stattdessen konnen auch einfach alle Zustéinde (pey,sty)
betrachtet werden.

Die Linearititsbedingungen an instrs(pey,dby ki) bzw. il sorgen dafiir, dafl
die Instruktionen auch tatséchlich ausgefiihrt werden. repl(pcy ,db k1 ,ily) ersetzt
die Instruktionen instrs(per,dby ki) durch il. Es gilt also:

dbs = repl(pcy,dby kg, ila)

— V k. k < ky = code(pcy +k,dbs) = get(k,ils) (7.2)

Diese Definition von repl ist allerdings noch nicht ausreichend. Durch Co-
deverschiebung um ky — k; mufl noch dafiir gesorgt werden, dafl keine Liicken
im Code entstehen und Sprungadressen korrekt angepaft werden. Um nicht
auf konkrete Details von Sprungcode eingehen zu miissen, wird deshalb fiir re-
pl gefordert, dafl jede verschobene Instruktion bei pc’ = shift(pe,per, ko — k1)
denselben Effekt wie die Originalinstruktion bei pc haben soll:
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db2 = repl(pcl,dbl,kl, 112)
A (pc < pcy V pe > pey + ky)
A pc’ = shift(pc,per,ke — ki) A st = st (7.3)
— (RULE(dby;pc,st)) (RULE(dbe;pc’,st’))
(pc’ = shift(pe,per, ke — ki) A st = st’)

Dabei ist shift durch

. | pec, falls pc < pcy
shift (pe, per, n) = { pc + n, sonst
definiert.
Fiir die Anwendbarkeit einer Peephole Optimierung fordern wir, daf fiir
konkrete Werte von dby, pc; und il in jedem Zustand st, den die ASM erreichen
kann, peephole(st,pc,db ,k; ,ily) gelten mufl. Formal:

IN(db1,pco,sto)
A 3 i. (loop RULE(db;pco,sto) times i) (pco = pecy Astg =sty)  (7.4)
— peephole(sty,pcy,dby kq,ils))

Die Bedingung (7.1) gibt eine Bedingung fiir die Optimierung einer Instruk-
tionenfolge. Die Bedingung ist lokal, da in db; nur die Anweisungsfolge zwischen
pcy und pe; + ky eine Rolle spielen. Fiir Programmcode, der keine Sprunganwei-
sungen enthélt, ist die Bedingung bereits ausreichend, um die Ersetzbarkeit der
ersten Anweisungsfolge durch die zweite in jedem Programm zu garantieren.
Fiir Programme mit Spriingen bendtigen wir offenbar eine Zusatzbedingung:
Keine Sprunganweisung darf in den optimierten Code fiihren. Dies kann durch
ein Pradikat notjumpedto formalisiert werden:

notjumpedto(pcy ki ,db)
< Vst,pc. =pep <pc<pe +ky (7.5)
— (RULE(db;pc,pc)) = pey < pe < per + kg

Damit 148t sich nun das folgende Theorem zeigen:

Theorem 10 Gegeben seien eine ASM, ein Priadikat peephole, sowie Werte dby,
per, ki, il so dal (7.1), (7.4) und notjumpedto(per, k1,dby) erfiillt sind. Dann
ist die Ersetzung von db; durch repl(dby ,pci ki ,il) (repl wie in (7.2) und (7.3)
definiert) eine korrekte und vollstindige Verfeinerung der ASM.

Fiir den Beweis zerlegen wir die Abldufe der nichtoptimierten ASM auf db;
und der optimierten ASM Code dby = repl(dby,pecy ki ,ily) in 1:1-Diagramme,
solange pc # pep ist, sowie in ein ki :kp-Diagramm fiir den optimierten Code.
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Als Zusammenhangsinvariante INV(pe,st,pc’,st") ergibt sich eine Konjunktion
aus den vier Formeln:

3 peo,sto,i-  I(dbg,pco,sto)
A (loop RULE(dbyg;pco,sto) times i)
(pco = pc1 A stg = stq)

dby = repl(dby,pey ky,ila)
- pep < pe < pep + kg
pc’ = shift(pe,per ko — ki) A st! = st

Diese vier Formeln miissen entsprechend den Beweisverpflichtungen fiir die
Aquivalenz der beiden ASMs aus Kapitel 6 als invariant in dem folgenden k; :ks-
Diagramm nachgewiesen werden, wenn pc = pc; gilt, und als invariant in dem
folgenden 1:1-Diagramm, wenn pc # pe; gilt.

Fiir die ersten beiden Formeln ist dies einfach, da die erste Formel eine
triviale Invariante der nicht optimierten ASM darstellt. Sie besagt ja lediglich,
daB jeder Zwischenzustand aus einem Initialzustand erreicht wird.

Die zweite Formel ist einfach die Compilerannahme zwischen den Programm-
codes. Sie ist natiirlich ebenfalls invariant, da sie keine durch die ASM verdander-
ten Werte enthalt.

Die dritte Formel besagt, daf3 sich pc nicht innerhalb des optimierten Ab-
schnittes befindet (pc = pey ist moglich), und die vierte gibt den Zusammenhang
zwischen den beiden Zusténden (pe,st) und (pc’,st’) der beiden ASMs wieder.
Thre Invarianz folgt fiir ein folgendes k;:ky-Diagramm trivial aus der Annah-
me (7.1), da die Voraussetzungen der Implikation alle direkt in der Invarian-
te stehen, mit Ausnahme von peephole(st,pci,dbi ki ,ily), was aber direkt aus
(7.4) folgt (die Linearitét der Instruktionen impliziert, dal am Ende des Dia-
gramms pc = pe; + ki und pc’ = pey + ko gilt, woraus sich unmittelbar pe’ =
shift(pe,per ks — ki) ergibt).

Fiir die 1:1-Diagramme ergibt sich die dritte Eigenschaft direkt aus der For-
derung notjumpedto(pcy, k1,dby) (keine Spriinge in den optimierten Code), die
vierte ergibt sich direkt aus der Annahme (7.3) fiir der repl-Funktion.

Um alle in Kapitel 6 definierten Beweisverpflichtungen fiir die Aquivalenz
der ASMs zu erfiillen, ist schliefllich noch zu zeigen, da§ die Zusammenhangs-
invariante in den Initialzustinden gilt. Daraus ergibt die Zusatzforderung, daf
die nicht optimierte ASM die Ausfiihrung nicht mitten im optimierten Code be-
ginnt. Zu beachten ist noch, daf sich fiir k& = 0 oder ks = 0 die Besonderheiten
von m:0 und 0:n-Diagrammen nicht auswirken, da nicht mehrere aufeinander fol-
gen konnen, sowie dafl die Zusammenhangsinvariante trivial die Nachbedingung
st = st' impliziert.

Zusammenfassend zeigt es sich also, dafi die Korrektheit von Peephole Opti-
mierung einen Spezialfall des Modularisierungstheorem fiir ASM-Verfeinerungen
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darstellt, sofern der optimierte Code keine Sprunganweisungen enthilt. Sprun-
ganweisungen im optimierten Code werden im tibernichsten Abschnitt behan-
delt.

7.2 Vergleich mit der PVS-Formalisierung

In diesem Abschnitt geben wir einen kurzen Vergleich unserer Formalisierung
zu der in [DvHPR97] definierten.

Grundsétzlich unterscheiden sich die beiden Formalisierungen zunéchst dar-
in, da in [DvHPRY7] die Semantik eines Interpreters (durch die Funktion in-
terprete) sowie deren Aquivalenz (durch das Pridikat =) speziell fiir peephole
Optimierung neu definiert werden, wihrend wir bereits allgemein definierte Be-
griffe (ASMs, deren Semantik und Verfeinerung) instanzieren.

Eine starke Einschrinkung der Formalisierung in [DvHPR97] ist, daf} nur
Programmcode ohne Sprunganweisungen betrachtet wird. Sie ermdglicht es, auf
einen Programmzdhler pc zu verzichten, den Programmcode als eine Liste von
Anweisungen aufzufassen, und Beweise durch Induktion iiber die Linge der
Codeliste zu fithren. Eine derartige Induktion ist fiir Programmcode mit Sprun-
ganweisungen nicht moglich.

Beziiglich der notwendigen Bedingungen ergibt unsere Formalisierung ge-
geniiber rein linearem Code wie in [DvHPR97] genau die beiden offensichtlichen
Zusatzforderungen

e Der Programmstart darf nicht im optimierten Code liegen.

e Es darf keine Sprunganweisungen geben, die in den optimierten Code
springen.

In einigen technischen Punkten sind unsere Definitionen weniger restriktiv
(aber auch weniger konkret) als die in [DvHPRI7] gegebenen. So verzichten wir
auf die Definition eines Regelschemas fiir jede Regel, sowie auf eine genauere
Spezifikation des peephole-Priadikat. Wir geben deshalb an, wie sich die De-
finitionen aus [DvHPRI7] durch Spezialisierung unserer Definitionen erhalten
lassen:

Ein Regelschema aus [DvHPRO7], S. 4, Abb. 1 entspricht in unserer Forma-
lisierung der Definition einer ASM-Regel der Form

if code(pc,db) = ik A admissible(iy)(st)
then pc,st := effect(ix ) (pc +1,st)

fiir jede Instruktion ix. Wie man sieht, dienen die global definierten Funktionen
admissible und effect lediglich zur funktionalen Codierung der Semantik einer
deterministischen Regelanwendung (die Restriktion auf deterministische Regeln
ist in unserer Formalisierung ebenfalls nicht vorhanden). Die implizite Restrikti-
on, dafl pc um eins erhtht wird, ist hier explizit wiedergegeben. Unser Pridikat
ok(pc,st,db) entspricht admissible(code(pc,db),pc,st).
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Die Funktion interprete entspricht der Semantik der ASM. Die leere Menge
als Ergebnis entspricht einem Endzustand st, in dem nicht ok(pc,st,db) gilt. Die
Definition des Pridikats ,==*“ in Abb. 4, Seite 5 fillt mit unserer Definition
von ASM-Aquivalenz fiir den Spezialfall, da8 IN und OUT beide die Identitéit
auf pc und st sind, zusammen.

Unsere Definition des Pridikats peephole ist sehr abstrakt. In [DvHPR97]
wird eine konkretere gegeben: Danach wird fiir Peephole Optimierung eine Liste
[R1, ...R,] von Regeln der Form R; = (p;,r;,c;) benétigt, die aus 3 Teilen
bestehen:

e Einer ersten Liste p; (,Pattern“) von Instruktionen, die ersetzt werden
soll.

e Einer zweiten Liste r; (,,Replacement*) von Instruktionen, die als Erset-
zung fiir p; dient.

e Einem Pridikat ¢; (,,Condition®), das die Zustéinde beschreibt, in denen
die Regel anwendbar ist.

Dies entspricht einer Definition von n Priadikaten peepholey, ... ,peephole,, die
durch

peephole; (st,pc,db,ky,ilo) : +»  instrs(pc,dbk;) = p;
Aidle =15 A ¢i(st)

definiert werden. Die Regeln werden der Reihe nach auf das Ausgangsprogramm
angewandt (die Gesamtkorrektheit aller Optimierungen ergibt sich aus der Tran-
sitivitdt der Programméquivalenz). Die Definition in [DvHPR97] erschien uns
an dieser Stelle zu speziell, da kein Pattern Matching zwischen dem Pattern
und dem aktuellen Code stattfindet (es scheint, daf$} fiir jede Instanz eine neue
Regel angegeben werden muf}), und die Pridikate ¢; keinen Bezug zu dem Co-
de haben, der ablduft, bevor pc erreicht wird. In der in [DvHPR97] gegebenen
Definition kann der Test, ob die Bedingung ¢; zutrifft, und die Regel R; an-
gewendet werden kann, nur durch die Inspektion aller erreichbaren Zustidnde
getestet werden, was praktisch gesehen nicht moglich ist. Unsere Definition des
peephole-Priadikats macht es moglich, beliebige syntaktische Bedingungen fiir
die Anwendbarkeit zu definieren. Ebenso ist eine beliebige Definition von Pat-
terns und Pattern Matching noch moéglich. Da die konkrete Definition sowohl
von syntaktischen Kriterien fiir die Anwendbarkeit als auch von Pattern Mat-
ching von der Form des konkreten Programmcodes abhéingen, haben wir die
abstrakte Definition eines peephole-Pradikats gewéhlt.

7.3 Optimierungen von Sprunganweisungen
Dieser Abschnitt beschiftigt sich mit der Optimierung von Codefolgen, die

Sprunganweisungen enthalten. Es wird zwar keine generische Methode zur Ve-
rifikation gegeben, die gegebenen Beispiele sollten aber zeigen, daf§ sich auch
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Sprunganweisungen mit Hilfe des Modularisierungstheorems leicht behandeln
lassen. Lediglich die Zahl der kommutierenden Diagramme nimmt mit der Zahl
der betrachteten Sprunganweisungen zu.

Ein Spezialfall sind die in [TvS82] genannten konkreten Optimierungen ei-
ner Stackmaschine, die sich mit Sprunganweisungen beschiftigen und deshalb
in [DvHPR97] nicht betrachtet wurden. Es handelt sich dabei immer um Code-
folgen, bei denen nur die letzte Anweisungen der Codefolgen instrs(pey,dby k)
und ik Sprunganweisungen sind. In diesem Fall geniigt es, die Bedingung (7.1)
zu

I(dbl,Sto,pCO)
A 3 i. (loop RULE(dby;pcg,stp) times i) (pcg = pcy A stg = sty)
A peephole(sty,pci,dby,ky,ila) A dby = repl(pcer,dby,ky, ils)
A pc1 = pca2 A pcp = pc A st; = sto
— kg # 0 A linear(instrs(pcy,dby ,k; —1)) (7.6)
A ily # [] A linear(butlast(ily))
A (loop RULE(dby;pcy,sty) times ki)
(loop RULE(dba;pca,st2) times ks)
(st; = stg A pce = shift(pey,pe,ks — ky))

zu verallgemeinern (butlast entfernt das letzte Element einer Liste). Die ver-
allgemeinerte Bedingung reicht offenbar immer noch aus, um die Kommutati-
vitédt des ki :ke-Diagramms bei unverdnderter Zusammenhangsinvariante zu ga-
rantieren. Als zusétzliche Anforderung ist nur sicherzustellen, daf3 das Sprungziel
der beiden letzten Anweisungen (modulo shift) dasselbe ist. Dafl es auflerhalb
des optimierten Codes liegt, folgt bereits aus der notjumpedto-Forderung (7.5).

Abschliefend betrachten wir noch ein einfaches Beispiel zur Optimierung
von Sprunganweisungen, bei dem nicht nur die letzte Anweisung eine Sprun-
ganweisung ist. Das Beispiel soll zeigen, dafl dann im wesentlichen mehrere
kommutierende Diagramme betrachtet werden miissen, die sich aus den Fall-
unterscheidungen der Sprunganweisungen ergeben.

Fiir das Beispiel nehmen wir einen Zustand st an, bei dem es moglich ist,
mit get(l,st) einen Integer-Wert zu selektieren (I sei etwa eine Speicheradresse,
get ein Speicherzugriff). Drei typische Sprunganweisungen wiren dann etwa
BZE(l,n), BNZ(l,n), und BRA(n) (branch on zero, branch on not zero, branch
unconditionally) mit den ASM-Regeln:

if code(pc,db) = BZE(1,n)

then if get(l,st) = 0
then pc :=pc +n
else pc:=pc + 1

if code(pc,db) = BNZ(L,n)
then if get(l,st) = 0
then pc:=pc + 1
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else pc:=pc+n

if code(pc,db) = BRA(n)
then pc := pc + n

Eine offensichtliche Optimierung wére dann fiir n > 0 etwa die von i, =
[BZE(l,2) BRA(n)] zu il = [BNZ(l,n — 1)]. Falls instr(per,dby,2) = il ist,
und weder der Programmstart bei pe; + 1 liegt, noch Spriinge auf diese Adresse
existieren, ist diese Optimierung offenbar auch zuldssig. Fiir die Verifikation
bendtigen wir dieselbe Zusammenhangsinvariante wie im vorigen Abschnitt, und
auch die Verifikation des Falls pc # pe; bleibt unverindert. Fiir die Verifikation
des optimierten Codes (pc = pei) werden nun zwei Diagramme benétigt. Ein
1:1 Diagramm fiir den Fall, daf} get(l,st) = 0, und ein 2:1-Diagramm fiir den Fall
get(l,st) # 0. Daf} die beiden Diagramme kommutieren, daf} also

INV(dby,pe,st,dba,pc’st’) A pc = per A get(l,st) =0
— (RULE(dby;pc,st)) (RULE(dbs;pc’,st'))
INV(dby,pe,st,dbs,pc’,st’)

und

INV(dby,pe,st,dbs,pc’,st’) A pc = pey A get(lst) # 0
— (RULE(dby;pc,st)) (RULE(db;pc,st)) (RULE(dba;pc’,st'))
INV(dby,pc,st,dbs,pc’ ,st')

gilt, 148t sich nun leicht nachrechnen.
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Kapitel 8

Zusammenfassung Teil I

Der erste Teil dieser Arbeit befafite sich mit der Entwicklung von Werkzeug-
unterstiitzung fiir die Spezifikationssprache der ASMs und der Definition von
generischen Beweisverpflichtungen fiir die Verfeinerung von ASMs. Die Arbeit
ergab drei wesentliche Resultate:

Erstens die Entwicklung einer natiirliche Einbettung der Spezifikationsspra-
che der ASMs in die Dynamische Logik, die es erlaubt, Aussagen iiber ASMs,
insbesondere die Korrektheit von ASM-Verfeinerungen zu formalisieren. Dieses
Resultat macht die werkzeugunterstiitzte Deduktion fiir ASMs moglich.

Zweitens die Entwicklung einer Theorie zur Modularisierung von Korrekt-
heitsbeweisen fiir ASM-Verfeinerungen. Die bewiesenen Modularisierungstheo-
reme verallgemeinern die bisher bekannten Resultate. So sind u.a. Data Refi-
nement und Peephole Optimierung aus der Compilerverifikation ein Spezialfall
des Theorems.

Drittens die praktische Umsetzung der ersten beiden Resultate im KIV-
System. Zum einen wurden die Modularisierungstheoreme fiir ASM-Verfeine-
rungen in KIV selbst formal verifiziert, zum anderen wurden verschiedene Er-
weiterungen an der Spezifikationssprache und den Deduktionskomponenten vor-
genommen, um eine leistungsfihiges Werkzeug fiir ASMs zu erhalten.
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Teil 11

Die Prolog-WAM-Fallstudie
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Kapitel 9

Einfithrung und Uberblick

Gegenstand der Prolog-WAM-Fallstudie ist der Korrektheitsnachweis fiir die
Ubersetzung von Prolog-Programmen in Byte-Code der Warren Abstract Ma-
chine (WAM). Die WAM (und Varianten) bildet die Grundlage praktisch aller
gingigen Prolog-Implementierungen.

Die Arbeit basiert auf einer systematische Darstellung dieser Ubersetzung
als 12 ASM-Verfeinerungen in [BR95]. Den Startpunkt bildet ein als ASM spezi-
fizierter Prolog-Interpreter, der die operationale Semantik des Kerns von Prolog
(Klauseln mit /, true und fail) durch den Aufbau eines Suchbaums wiedergibt.
Fiir pures Prolog ist dieser identisch zu dem durch SLD-Resolution aufgebauten
Baum. Die Erweiterung der ASM auf volles Prolog ([BR94]) ist inzwischen ein
ISO-Standard fiir die Semantikdefinition von Prolog.

Der erste Prolog-Interpreter, den wir im folgenden als ASM1 bezeichnen,
wird anschliefend durch ASM-Verfeinerungen schrittweise in einen Interpreter
ASM13 von Byte-Code, der WAM transformiert. Parallel zu dieser Transfor-
mation wird das Prolog Programm iibersetzt. Auf Zwischenebenen besteht der
Code teilweise aus noch nicht iibersetzten Prolog-Klauseln, teilweise aus WAM-
Instruktionen. Die einzelnen Verfeinerungen fithren dabei schrittweise maschi-
nennahe Konzepte wie Stacks, Register, Zeigerstrukturen etc. ein. Die Verfeine-
rungen sind dabei orthogonal: Die Ubersetzung der Klauselselektion, die Uber-
setzung von Einzelklauseln und die Ubersetzung von Literalen werden getrennt
in unabhiingigen Verfeinerungsschritten behandelt. Neben den reinen Uberset-
zungsschritten sind auch Verfeinerungsschritte vorhanden, die der Optimierung
der Datenreprisentation dienen. Die in der letzten ASM13 verwendeten WAM-
Byte-Code Instruktionen sind sehr einfach. Sie bestehen jeweils nur noch aus
einer Anzahl von Registertransfers, lassen sich also leicht in den Assemblercode
jedes beliebigen Prozessors iibersetzen.

Die wesentlichen Ziele bei der Prolog-WAM-Fallstudie waren:

e die formale Spezifikation der in [BR95] gegebenen Ubersetzungsschritte
und Compilerannahmen

e die Formalisierung der Korrektheit von Verfeinerungen

7
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o die Erarbeitung einer geeigneten Beweismethodik zur Verifikation der Ver-
feinerungen

o die Entwicklung einer geeigneten Unterstiitzung in KIV, die einen effizi-
enten Nachweis der Korrektheit der Verfeinerungsschritte ermoglicht

e die informell gegebenen Korrektheitsargumente auch formal nachzuvoll-
ziehen, bzw. Fehler zu finden und zu beheben.

Wesentliche Teile der Theorie aus den Kapiteln 4 und 6 sind zur Losung
der ersten beiden Ziele entstanden. Die Entwicklung einer geeigneten Beweis-
unterstiitzung erforderte zahlreiche Verbesserungen an KIV, die kurz in 3.3
erwihnt wurden. Wie der Vergleich zur Isabelle-Fallstudie in Abschnitt 20 zeigt,
kann die Beweisunterstiitzung fiir den Korrektheitsnachweis mit anderen Syste-
men durchaus konkurrieren. Dennoch erfordert die formale Verifikation einer
Verfeinerung im Mittel immer noch einen Personenmonat an Bearbeitungszeit.
Im Rahmen dieser Arbeit konnten 8 der 12 Verfeinerungen verifiziert werden.

Die Verifikation ergab im wesentlichen eine Bestétigung der konzeptionel-
len Arbeit aus [BR95]. Es war bisher nicht notwendig, wesentliche Anderungen
an den ASMs vorzunehmen. Auch die angegebenen Ideen fiir den Korrektheits-
nachweis waren fiir alle Verfeinerungen richtig.

Allerdings zeigte sich schon beim Nachweis der Korrektheit des ersten Ver-
feinerungsschritts (man vergleiche z.B. den ersten Ansatz am Anfang von Ab-
schnitt 11.2 mit der endgiiltigen Zusammenhangsinvariante am Ende), daf fiir
eine formale Verifikation eine grofie Zahl implizit angenommener Eigenschaften
explizit gemacht werden miissen. Obwohl viele dieser impliziten Eigenschaften
sehr einfach zu finden sind, zeigt die grofie Zahl, dafl noch eine grofle Liicke zwi-
schen einem mathematischen Nachweis der Korrektheit von Verfeinerung und
einem voll ausformalisierten Argument besteht.

Somit ist es auch nicht sehr iiberraschend, daf} eine erhebliche Zahl an klei-
neren Problemen in den ASMs und in den Compilerannahmen gefunden werden
konnten, die bei der informellen Analyse in [BR95] nicht gefunden wurden. Die
wichtigsten Probleme waren:

e ASM3 und ASM4 enthalten einen nicht beabsichtigten Indeterminismus,
der durch einen verstirkten Regeltest zu beheben ist (siche 14.2)

e In den Switching-Anweisungen fehlte Backtracking (siehe 15.2)

e Die unify-Instruktion der ASM9 greift auf den Renaming-Index des ersten
statt der zweiten Umgebung zu (siehe 17.1)

e Die Compilerannahmen fiir etliche Refinements waren zwar im Text infor-
mell korrekt beschrieben, die Formalisierung mufite aber prizisiert werden
(siehe 14.2,15.2)

e ASM1-ASM8 konnen die Anfrage ?- p(q) positiv 16sen, wenn die bei-
den Klauseln p(X) :- X. und q. gegeben sind. Bei der Ubersetzung von
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Klauseln in Code (beim Ubergang zu ASM9) diirfen Klauselriimpfe aber
keine Variablen und keine Listen mehr enthalten (siche 17.2).

Die Probleme sind alle relativ leicht zu beheben. Dennoch zeigt das Ergebnis,
dafl auch eine sehr sorgfiltige informelle Analyse um einen formalen Korrekt-
heitsbeweis erginzt werden sollte, wenn ein korrekter Compiler das Ziel ist.

Die folgenden Kapitel beschreiben die Probleme im Rahmen der Korrekt-
heitsbeweise detailliert. Sie sind wie folgt organisiert:

Das néchste Kapitel beschreibt den Prolog-Interpreter aus [BR95]. Die dann
folgenden Kapitel bestehen dann jeweils aus 2 Abschnitten: Der erste beschreibt
die Verfeinerung der ASM aus dem vorherigen Kapitel zu einer neuen ASM.
Dieser Abschnitt folgt weitgehend [BR95]. Sofern sich aus der Formalisierung
Abweichungen oder Préizisierungen von Annahmen ergaben, werden sie dort
erkliart. Der zweite Unterabschnitt beschreibt die formale Verifikation der be-
trachteten Verfeinerung mit KIV, die Erfahrungen, die dabei gemacht wurden,
sowie Korrekturen an den ASMs und den Compilerannahmen, die sich aus der
Verifikation ergaben.

Wir haben versucht, die in den jeweiligen Abschnitten fiir die ASMs und
die Zusammenhangsinvarianten notwendigen neuen Funktionen immer sofort
zu erkliren. Sollten dennoch Unklarheiten bleiben, so kann zusétzlich die vol-
le algebraische KIV-Spezifikation aller verwendeten Funktionen im Anhang E
eingesehen werden.

Im folgenden bezeichnet i/j die Verfeinerung von ASMi zu ASMj. Wir ver-
wenden auflerdem in jedem Abschnitt zur Verifikation von i/j die Konvention,
die Zustandsvariablen von ASMi (genauer: der DL-Ubersetzung von ASM;i) mit
z und die Zustandsvariablen von ASMj mit 2’ zu bezeichnen. Wir nehmen je-
weils an, daf die beiden Vektoren immer disjunkt sind. Die Regel (im Sinne von
Abschnitt 2.2) von ASMi und ASMj bezeichnen wir mit RULE und RULE'.
RULE (und analog RULE') hat immer die Form

RULE(var x) begin

if ¢; then RULE; (x) else

if £5 then RULE>(x) else

if ¢, then RULE, (x) end

wobei RULE,, RULEs, ..., RULE, Regeln im Sinne von Abschnitt 2.3 sind.
Wir werden den Begriff ,Regel“ in Zukunft auch ausschliellich im letzteren Sinn
verwenden.
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Kapitel 10

ASM1 : Ein
Prolog-Interpreter

Die beiden wichtigsten Datenstrukturen, die ein Prolog-Interpreter bendtigt, um
einen Berechnungszustand von Prolog zu beschreiben, sind die Liste der Prolog
Literale, die noch auszufiihren sind, sowie die aktuell berechnete Substitution.
Ein derartiger Zustand wird modifiziert durch:

1. Unifikation des ersten Literals der Liste, des sogenannten Aktivators act
(engl. activator) mit dem Kopf einer Klausel

2. Ersetzung von act durch den Rumpf dieser Klausel in der Liste
3. Anwendung der unifizierenden Substitution auf die resultierende Liste

4. Komposition der unifizierenden Substitution mit der bisher berechneten
Substitution

Wenn die Unifikation wihrend dieses Verfahrens fehlschligt (zu einem ,fai-
lure® fiihrt), miissen mit Hilfe von Backtracking alternative Klauseln versucht
werden. Damit dies moglich ist, muf3 ein Prolog-Interpreter sich die Historie
merken, die zum gegenwiértigen Zustand gefiihrt hat. Diese Historie wird iibli-
cherweise durch einen Prolog-Suchbaum représentiert, der durch die obigen Ope-
rationen aufgebaut wird. Jeder Knoten entspricht einem Berechnungszustand,
die Nachfolgerknoten eines Zustands sind die moglichen Nachfolgezustinde, die
sich durch die Unifikation mit verschiedenen Klauselkdpfen ergeben.

In einer ASM wird ein Suchbaum durch eine dynamische Sorte node von
Knoten modelliert, die durch eine ebenfalls dynamische Funktion father ver-
kniipft sind, die zu jedem Knoten seinen Vaterknoten liefert. Der Wurzelknoten
wird durch L bezeichnet, auf ihm ist father undefiniert. Die Information iiber
alternative Klauseln, die an einem Knoten n versucht werden kénnen, wird in
einer Liste cands[n] von Kandidatenknoten gespeichert. Jeder Knoten der Kan-
didatenliste verweist mit Hilfe einer Funktion cll (clause line) auf eine Zeile des

81



82 KAPITEL 10. ASM1 : EIN PROLOG-INTERPRETER

Prolog Programms, das in einer Konstanten db gespeichert ist. Eine geeigne-
te initiale Liste von Klauselzeilen kann Hilfe der procdef-Funktion berechnet
werden (zur Spezifikation von procdef siehe weiter unten).

Der aktuelle Berechnungszustand, in dem sich der Interpreter befindet, wird
durch eine Programmvariable (i.e. eine O-stellige dynamische Funktion) currnode
(engl. current node) markiert. Der zu einem Knoten n gehtrende Berechnungs-
zustand konnte nun durch 2 Funktionen glseg[n] (engl. goal sequent) und sub[n]
gegeben werden.

Um die cut-Anweisung behandeln zu kénnen, ist jedoch eine Erweiterung der
Représentation des Berechnungszustands notwendig. Ein cut sollte den father
des gegenwiirtigen Knotens auf denjenigen Knoten abindern, dessen Aktivator
act die cut-Anweisung in die Liste der zu bearbeitenden Literale einfiihrte. Um
diese Abdnderung durchfithren zu kénnen, muf} dieser Knoten gemerkt werden.
Eine uniforme Losung fiir dieses Problem ist, den father des fritheren currnode
an jeden Klauselrumpf anzuhéngen, der bei der Unifikation an die Liste der zu
bearbeitenden Literale angehéingt wird. Die resultierende Datenstruktur decgl-
seq (engl. decorated goal sequence) ist eine Liste, die aus Paaren besteht, deren
erste Komponente ein Teil eines Klauselrumpfes (ein goal), und deren zwei-
te Komponente ein Knoten (der sog. Cutpoint ctpt) ist. Sie hat also folgende
Gestalt:

act ctpt
=~ A~
decglseq = [( [ 1,1,g1,2,---ag1,k1], ng) ..., [gm,la'-'agm,km]anm>]
g?)gl
cont = [( (81,2, >80k 501 ) 5oy ([8m,15- -5 Bm k] > i ) ]

Die Abkiirzung cont (engl. continuation), die die decglseq ohne act bezeichnet,
erleichtert im folgendenden die Konstruktion von modifizierten decglseq.

Um die Regeln von ASM1 einzufiihren, betrachten wir nun das folgende
Prolog-Programm

1 p :- fail. 3 q.
2p:-q,!,true. 4 p.
das in einer Konstante db (database) in der initialen ASM gespeichert ist. Die an-
gegebenen (normalerweise nicht explizit vorhandenen) Zeilennummern erleich-
tern die folgenden Erkldrungen.

Wir nehmen des weiteren eine Anfrage ?- p. an. Diese wird als decglseq des
Knotens A im initialen Suchbaum gespeichert. Dieser ist in Abb. 10.1 dargestellt.

Die beiden mit | und A bezeichneten Knoten bilden die initiale Triger-
menge der dynamischen Sorte node. Die Triigermenge wird durch ASM-Regeln
erweitert. Die in der Funktion father gespeicherte Baumstruktur ist durch den
Pfeil wiedergegeben, d.h. es gilt father[A] = L. Der Wurzelknoten L dient le-
diglich als Merker, wann die Suche beendet ist. Er speichert (in ASM1) keinerlei
Information. Der initiale Startknoten currnode ist A, was durch den doppelten
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[([p], )]
Abbildung 10.1

Kreis um A angezeigt wird. Die berechneten Substitutionen fiir jeden Berech-
nungszustand, die durch die Funktion sub den Knoten zugeordnet werden, sind
in der Abbildung nicht gezeigt, da sie in unserem Beispiel stets leer sind.

Der Ablauf des Interpreters wird durch 2 Programmvariablen (i.e. O-stellige
dynamische Funktionen) mode und stop gesteuert. Der Wert von mode wechselt
zwischen call (Call-Modus) und select (Select-Modus), wihrend der Wert von
stop stets run ist. Die Suche wird durch das Setzen von run auf halt beendet,
d.h. alle ASM-Regeln haben in ihrer Anwendbarkeitsbedingung den Test stop
= run.

Im call-Modus, der der initiale Modus ist, werden Kandidatenknoten be-
rechnet (wir nehmen an, daf} alle Guards, die auf act Bezug nehmen, implizit
die Tests decglseq # [], goal # [] enthalten, und lassen den Test auf stop = run
weg):

call rule
if is_user_defined(act) A mode = call
then let[clly,. . .cll,] = procdef(act,db)
extend node
by tmpy,...,tmp,

with father[tmp;] := currnode
cll[tmp;] := cll;
cands := [tmpy,...,tmp,]
endextend

mode := select

Die fiir einen currnode berechneten Kandidatenknoten, i.e. cands[currnode],
werden in der Regel mit cands abgekiirzt, und wir werden im folgenden auch
die analogen Abkiirzungen father, decglseq und sub verwenden.

Das extend-Konstrukt stammt aus [BR95]. Es allokiert einen Knoten fiir
jede Klausel, deren Kopf mit dem Aktivator ,,unifizieren kénnte“. Die entspre-
chende Liste von Klauselzeilen wird von procdef(act,db) berechnet. Die Funktion
procdef ist zunichst unterspezifiziert: Es wird lediglich angenommen, daf} sie
mindestens die Klauseln liefert, deren Kopf mit act unifizieren, und héchstens
all diejenigen, deren Kopf mit demselben Pridikatsymbol wie act beginnen.
Strenggenommen stellt die Verwendung des extend-Konstrukts mit einer un-
beschrénkten Zahl zu allokierender Knoten eine Erweiterung zu [Gur95] dar. In
DL kann die Erweiterung mit Hilfe einer Prozedur, die die Liste procdef(act,db)
abarbeitet, realisiert werden. Das Ergebnis der Anwendung der call-Regel ist in
Abb. 10.2 dargestellt:
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[([pLL)]/
y

AN
(7 ’ @)

1 2 4
Abbildung 10.2

Die cands-Liste des Knotens A wird durch einen gestrichelten Pfeil zum
ersten Knoten der Liste und Klammern um die Knoten wiedergegeben. Die
Klauselzeilen, die mit Hilfe der Funktion ¢!l an den Kandidatenknoten hingen,
sind durch die entsprechenden Zahlen unterhalb der Knoten aufgefiihrt. Die call-
Regel dndert den Wert der mode-Variable zu select, wodurch die select-Regel
aktiviert wird:

select rule
if is_user_defined(act) A mode = select
then if cands = [
then backtrack
else let clau = rename(clause(cll[car(cands)],db),vireg)
let mgu = unify(act,head(clau))
if mgu = failure
then cands := cdr(cands)
else currnode := car(cands)
decglseq(car(cands)) := mgu ~4 [(body(clau), father) | cont]
sub|car(cands)] := sub o mgu
cands := cdr(cands)
vireg := vireg +1
mode := call

wobei

backtrack =
if father = L
then stop := halt
subst, := failure
else currnode := father
mode := select

Anwendung der Regel verursacht Backtracking, falls keine Kandidatenkno-
ten mehr vorhanden sind. Andernfalls entfernt die Regel iterativ all die Kandida-
tenknoten, deren Klauselkopf nicht mit act unifiziert. Wenn der erste Kandidat
erreicht wird, fiir den ein allgemeinster Unifikator mgu (engl. most general uni-
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fier) existiert (die Funktion clause selektiert die Klausel an einer Klauselzeile!,
der Variablenindex wireg wird zur Erzeugung neuer Instanzen der Klauselva-
riablen verwendet), wird dieser Knoten zum currnode. Die infix geschriebene
Operation ~q wendet den mgu auf die neue decglseq an.

Das Ergebnis der Anwendung der select-Regel ist in Abb. 10.3 zu sehen. Der

e,
(BEDIEy

AN
[(fail], 1) (0, L)] (o), (™)
4

2
Abbildung 10.3

Wert der mode-Variable ist nun wieder call. Da der Aktivator fail nun nicht
benutzerdefiniert ist, wird die fail-Regel angewandst.

fail rule
if act = fail then backtrack

Diese setzt den currnode wieder auf A. Zu beachten ist, dafl der Knoten B nicht
deallokiert wird (d.h. er bleibt in der Trigermenge der node-Sorte). Im select-
Modus wird nun C, der nichste Kandidatenknoten von A selektiert. Dessen
decglseq ergibt sich zu [{[q,!, true], L) ,([], L) ]. AnschlieBend allokiert die call-
Regel einen neuen Knoten F fiir die einzige anwendbare Klausel q. Nach der
Auswahl von E erreicht die ASM den in Abb. 10.4 gezeigten Zustand.

[(0,2) ([ true], L),([,-1)]

Abbildung 10.4

Das nun leere goal wird mit der goal success-Regel geldscht.

goal success rule
if decglseq # [] A goal = ]
then decglseq := cdr(decglseq)

IDa clause offenbar vom aktuellen Prologprogramm abhingt, haben wir gegeniiber [BR95]
ein Argument db addiert
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Anschlieflend ist der Aktivator ein Cut. Der Cut wird durch die cut-Regel
aus der decglseq entfernt.

cut rule
if act =!
then father := ctpt
decglseq := cont

Die Regel setzt dabei den father des aktuellen Knotens E auf den Knoten
ctpt aus der decgoalseq, der hier der L-Knoten ist (Abb. 10.5). Dadurch wird die
bei A bestehende Alternative D ,abgeschnitten®. Die cut-Regel ist die einzige
Stelle, an der ctpt verwendet wird.

Abbildung 10.5

Fiir den Aktivator true fithrt die ASM dann die folgende Regel aus:

true rule
if act = true then decglseq := cont

Das Ende der Interpretation des Prolog-Programms wird dann nach zwei-
maliger Anwendung der goal sucess-Regel erreicht. Da dadurch decglseq[E] leer
wird, ist die urspriingliche Anfrage komplett gelost. Deshalb setzt die query
success-Regel nun die Antwortsubstitution (die hier leer ist), und beendet den
Interpreter durch das Setzen von stop auf halt:

query success rule
if decglseq(currnode) = []
then stop := halt
subst := sub

Betrachtet man eine Variante des Beispielprogramms, in der die Klausel p
:- q,!,truedurch p :- q,!,r ersetzt wurde, so erreicht ASM1 ebenfalls den
in Abb. 10.5 gezeigten Zustand. Doch nun wird durch die call-Regel ein Knoten
F mit einer leeren Kandidatenliste allokiert (da keine Klauseln vorhanden sind,
deren Kopf mit r unifiziert). Anschlieflend wird durch die select-Regel Back-
tracking sowohl fiir F' als auch fiir E ausgeltst. Da der Vaterknoten von F jetzt
L ist, beendet sich der Interpreter in der backtrack-Routine schlieBlich durch
das Setzen von stop := halt und subst := failure.



Kapitel 11

1/2: Von Suchbidumen zu
Stacks

11.1 Definition von ASM2

In diesem Abschnitt beschreiben wir die erste Verfeinerung von ASM1 in Rich-
tung der Warren Abstract Machine (WAM). Wir folgen dabei [BR95], [Section
1.2]. Die neue ASM2 unterscheidet sich von der vorherigen im wesentlichen in
drei Punkten:

Zum ersten wird die Funktion father zu b umbenannt. Dies zeigt an, daf3 b
nun abwirts (backwards) die Knoten eines Stacks verzeigert.

Zum zweiten stellt ASM2 Register cllreg, decglseqreg, breg und subreg zur
Verfiigung, die zu den Inhalten von cll, decglseq, father und sub fiir den currnode
korrespondieren. Dadurch wird die Allokation des currnode komplett vermieden.

Zum dritten berechnet ASM2 keine Liste von Kandidatenknoten mehr, son-
dern nur noch den ersten Kandidatenknoten. Die entsprechende Klauselzeile
wird direkt mit cllreg angesprochen. Damit dies moglich ist, wird in ASM2
vorausgesetzt, daf§ Klauseln entsprechend des fithrenden Pridikatsymbols ih-
rer Képfe geblockt werden. Ein spezielle Markierung null dient dazu, das Ende
eines solchen Blocks anzuzeigen. Die ,,compilierte“ Reprisentation des Beispiel-
programms aus dem vorigen Abschnitt hat dann die folgende Form:

1 p :- fail. 3 p. 5 q.
2p:-q,!,true. 4 null 6 null

Eine neue procdefs-Funktion wird nun bendtigt. procdefs (act,dbs) ergibt nun die
erste Klauselzeile, deren Kopf moglicherweise mit act unifiziert. Fiir act = p
erhélt man procdefs(p,dby) = 1, die erste Klauselzeile mit einer Klausel mit
Kopf p. Der Zusammenhang zu der procdef Funktion von ASM1 wird durch
eine Compilerannahme iiber die compile;> Funktion hergestellt, die als Axiom
im Aquivalenzbeweis fiir 1/2 verwendet wird. Sie lautet:

87
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dby = compile;s(db)
— (CLLS#(procdef,(act,dbz),dbs),dbs;col))
mapclause(procdef(act,db),db) = mapclause’(col,dbs)

Die Prozedur CLLS#' sammelt dabei aufeinanderfolgende Zeilennummern
auf, bis ein null erreicht wird und die Funktionen mapclause und mapclause’
selektieren jeweils die Klauseln an jeder Zeilennummer. Man beachte, dafl wir
nicht wie [BR95] (S. 17) angenommen haben, dafi die Literale in der ersten
Datenbank nach fithrendem Pridikatsymbol sortiert sind, und daf} die Gleich-
heit procdef(act,db) = col der Adressen gilt. Stattdessen fordern wir nur die
Gleichheit der an den Adressen gespeicherten Klauseln. Diese Abschwéchung
ist notwendig, andernfalls kann die Compilerannahme fiir keine Implementie-
rung der procdef-Funktion erfiillt werden, die das Literal genauer als nur das
fiihrende Pradikatsymbol betrachtet: man beachte dazu, dafl unter der stiarkeren
Annahme procdefo(p (f (X)) ,dbs), procdefs(p (g (X)),dbs) und procdefs (p (X),dbs)
nicht drei verschiedene Ergebnisse liefern kann, da die aufgesammelten Listen
immer mit dem einen fiir die p-Klauseln vorhandenen null enden miissen . Unse-
re schwiirchere Annahme dagegen li8t sich erfiillen, sie erfordert im allgemeinen
Codeverdopplung, die spater durch die Einfithrung von Switching-Instruktionen
(sieche Abschnitt 15.1) wieder aufgehoben wird.

Statt eine Kandidatenliste zu allokieren, schreibt ASM2 einfach den Wert
von procdefs(act,dbs) ins cllreg. Dem Entfernen des ersten Elements aus der
Liste cands[currnode] der Kandidaten in ASM1 entspricht in ASM2 nun das
Inkrementieren von cllreg. Sobald die in cllreg gespeicherte Adresse null wird,
sind keine Kandidaten mehr verfiigbar.

Da ASM2 keinen currnode mehr zu allokieren braucht, muf} ein neuer Knoten
nur noch im select-Modus allokiert werden, um die gegenwirtigen Register-
Inhalte zu retten. Die neue call- und select-Regel ergeben sich so zu

call rule
if is_user_defined(act) A mode = call
then cllreg := procdef, (act,dbs)
mode := select

select rule
if is_user_defined(act) A mode = select
then if clause(cllreg,dbs) = null
then backtrack
else let cla = rename(clause(cllreg,dbs),vireg)
let mgu = unify(act, head(cla))
if mgu = failure

lEine Prozedur und keine Funktion wird hier verwendet, um auszuschliefen, da die Spe-
zifikation durch ein dbz, das kein null enthélt, inkonsistent wird. Siehe dasselbe Argument fiir
STACK# im folgenden Abschnitt, S. 95
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then cllreg := cllreg +1

else let tmp = new(s)
s:=s U {tmp}
breg := tmp
b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg
clljtmp] := cllreg +1
decglseqreg := mgu ~4 [(body(cla),breg) | cont]
subreg := subreg o mgu
vireg := vireg +1
mode := call

wobei

backtrack =
if breg = L
then stop := halt
subst := failure

else decglseqreg := decglseq[breg]
subreg := sub[breg]
breg := b[breg]
cllreg := cll[breg]
mode := select

Die anderen Regeln von ASM1 bleiben im wesentlichen unveréndert, lediglich
die Umbenennung der Funktion father zu b ist zu beachten. Aulerdem werden
die Abkiirzungen decglseq, father und sub (fiir decglseq[currnode] etc.) nun durch
die Register decglseqreg, breg und subreg ersetzt.

In unserem Beispiel durchlduft ASM2 nun die in Abb.11.1 und 11.2 gezeigten
Zustinde. Diese entsprechen den Zustinden von ASM1 aus den Abb. 10.3 und

10.4.
@
(el L] (8> 2

decglseqreg = [([fail], L){[],L) ]
breg = A

Abbildung 11.1

Gestrichelte Pfeile zeigen nun direkt auf den Wert von ¢ll fiir einen Kno-
ten. Da der frither in currnode gespeicherete Berechnungszustand nun in Regi-
stern gespeichert wird, entfillt die Allokation der Knoten B und D aus ASM1.
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Abbildung 11.2

Auf der anderen Seite wird nun, wenn Knoten A durch Backtracking besucht
wird (durch das Ausfiithren der fail-Anweisung im in Abb. 10.1 gezeigten Zu-
stand), dessen Berechnungszustand in Register geschoben. Die anschlielende
select-Regel allokiert nun einen neuen, Knoten A’ mit ganz dhnlichen Daten
wie A. Die Beseitigung dieser Redundanz ist Gegenstand der nichsten Verfei-
nerung.

In ASM2 sind die allokierten Knoten, die noch in Zukunft besucht werden
konnen, immer genau diejenigen, die von breg iiber die b Funktion erreicht
werden konnen. Sie bilden einen Stack. Es ist aber zu beachten, dafl neben
den Stack-Knoten noch weitere, unerreichbare Knoten in der Trégermenge der
Sorte node existieren konnen. Ein Beispiel ist hier der Knoten A. Dies ist eine
der Problematiken, die sich bei der Verifikation von 1/2 auswirken wird. Das
Tupel der Werte decglseg[n], sub[n], cll[n] und b[n], die an einem Stackknoten n
héngen, wird {iblicherweise als Choicepoint bezeichnet.

11.2 Aquivalenzbeweis 1/2

Dieser Abschnitt beschreibt die formale Verifikation der ersten Verfeinerung mit
KIV. Das Hauptaugenmerk liegt in diesem Abschnitt nicht in der Anwendung
der Theorie zur Verifikation von ASM-Refinements, sondern auf den prakti-
schen Problemen, die sich bei der Durchfithrung der Verifikation ergeben. Diese
bestehen hauptséchlich in der inkrementellen Entwicklung einer geeigneten Zu-
sammenhangsinvariante. Wir zeigen an der Verfeinerung exemplarisch, daf3

e der in [BR95] angegebene Zusammenhang zwischen den Zustinden fiir
einen streng formal gefiihrten Beweis bei weitem nicht ausreichend ist.

e cine grofle Zahl von zusitzlichen Eigenschaften formuliert werden muf,
die zu Beginn der Verifikation nicht vorhersehbar sind, die aber notwendig
sind, um die Korrektheit zu garantieren.

o fiir die effiziente Verifikation von ASM-Verfeinerungen ein System notwen-
dig ist, das eine sehr gute Unterstiitzung fiir die inkrementelle Verifikation
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von Behauptungen bietet.

Um den letzten Punkt sicherzustellen, waren viele Details am KIV-System
weiterzuentwickeln. Einige wurden in Abschnitt 3.4 beschrieben.

Die folgende Darstellung der Entwicklung der Zusammenhangsinvariante
macht es leider notwendig, den Leser mit einer grofien Zahl von Details zu
konfrontieren. Der Leser, der nicht an den Details der Verifikation sondern nur
an ihren Ergebnissen interessiert ist, moge die 9 Eigenschaften aus [BR95], die
am Anfang des folgenden Abschnitts gegeben werden, mit der letztendlichen Zu-
sammenhangsinvariante am Ende des Abschnitts vergleichen. Ansonsten kann
er die folgenden Ausfiihrungen iiberspringen, und sich auf die Zusammenfassung
am Ende des Abschnitts beschrinken.

Die initiale Zusammenhangsinvariante Die Verfeinerung von ASM1 zu
ASM2 dndert die Ablaufstruktur des Interpreters nicht. Eine Regelanwendung
von ASM1 entspricht einer Anwendung der Regel gleichen Namens in ASM2.
Wir haben also den Fall des data refinement vorliegen. Fiir die Beweisverpflich-
tungen aus Kapitel 6 bedeutet dies, dafl ndtype(z,z') konstant mn ist, und in
der Beweisverpflichtung (6.5) i = j = 1 gewiihlt werden kann. Diese Beweisver-
pflichtung vereinfacht sich demnach zu

INV(x,x'), stop = run, stop’ = run
F (if stop = run then RULE) (11.1)
(if stop’ = run then RULE') INV(x,x')

und zerfillt in 5 Fille, je einen fiir jede der 5 Regeln der ASMs. Die anderen
Beweisverpflichtungen (6.10), (6.8), (6.9) und (6.11) sind alle trivial, da INV
die Formel stop = stop’ enthalten wird. Somit bleibt als einzig kritischer Punkt
ynur noch“ das Finden einer geeigneten Zusammenhangsinvariante INV(z,z'),
so daf die Formel (11.1) fiir jedes korrespondierende Paar von Regeln RULE;,
RULE; gilt.

Eine erste Anndherung an die Gestalt von INV wird schon in [BR95], S. 17f
gegeben. Dort wird eine Hilfsfunktion F vorgeschlagen, die die Knoten des
Stacks von ASM2 auf korrespondierende Knoten des Suchbaums von ASM1
abbildet (siehe Abb. 11.3).

Schon in [Sch94] wird festgestellt, dafl F' nicht statisch definiert werden kann,
sondern induktiv iiber die Zahl der Regelanwendungen konstruiert werden muf.
Dies erfordert einen Formalismus, der die Modifikation einer Funktion wihrend
des Beweises erlaubt.

In DL ist die Losung einfach, da wir dynamische Funktionen als Datentyp
zur Verfiigung stellen (siehe die Spezifikation Dynfun in Abschnitt 4.1). Somit
ist F' eine Datenstruktur, iiber die quantifiziert werden kann. Unsere Zusam-
menhangsinvariante sichert dann die Existenz einer geeigneten Funktion F' fiir
je zwei korrespondierende Zustinde der beiden Interpreter ASM1 und ASM2.
F wird dann durch Instanzierung modifiziert. Somit lassen sich die auf S. 17f
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in [BR95] angegebenen Eigenschaften zu den folgenden Konjunktionsgliedern in
unserer Zusammenhangsinvariante (fiir Variablen, die sowohl in ASM1 als auch
in ASM2 vorkommen, verwenden wir wieder die Konvention, die Variable aus
ASM2 mit einem Strich zu versehen):

3 F:
1 decglseq[currnode] = decglseqreg
2 sub[currnode] = subreg

3a  mapclause(map(cll, cands[currnode]),db)
= mapclause’(clls(cllreg,dbs ),dbs)

3b every(father,cands[currnode], currnode)
4 father[currnode] = F[breg]
5 decglseq[F[n]] = decglseq'[n]
6 sub[F[n]] = sub’[n]

7a  mapclause(map(cll, cands[F[n]]),db)
= mapclause’(clls(cll’[n],dbs),dbs)
)

7b every(father, cands[F[n]], F[n]
8 father[F[n]] = b[n]
9 F[l]=1

In den Formeln bedeutet every(father,cands[n],n), dafl n der Vaterknoten aller
cands[n] ist.

Betrachtet man die Gleichungen 1 und 5 genauer, stellt man fest, daf} sie
so gar nicht gelten. Zwar sind die Goals identisch, jeder Cutpoint n mufl aber
durch F[n] ersetzt werden. Bereits in [Sch94] wird deshalb eine entsprechende
Funktion F; mit den Axiomen

Fa(F,[) =]
Fa(F,[(goal,ctpt) | dgl]) = [(goal, F(ctpt)) | Fa(F, dgl)]
definiert, sowie 1 und 5 durch
1 decglseq[currnode] = Fy(F, decglseqreg)
5 decglseq[F[n]] = Fq(F, decglseq'[n])
ersetzt. Auflerdem werden die offensichtlichen Gleichungen:
10 stop = stop’ A mode = mode’ A vireg = vireg’

addiert. Die Formeln 1 — 10 bildeten die erste Version der Zusammenhangsinvari-
ante INV(z,z") mit der die formale Verifikation mit dem KIV-System begonnen
wurde.
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Entwicklung der korrekten Zusammenhangsinvariante FEs zeigt sich,
daf} die erste Variante nicht ausreicht, um die Korrektheit zu zeigen. Vielmehr
waren ein Dutzend Iterationen notwendig, um die korrekte Invariante zu finden.
Die Fehlversuche nahmen wesentlich mehr Zeit in Anspruch, als die erfolgreiche
Verifikation mit der korrekten Invariante. Wir geben nun einen groben Uberblick
iiber die Suche, und zeigen wie versteckte Annahmen in den Beweisen sichtbar
wurden. Beim Nachweis derartiger Annahmen zeigten sich weitere Liicken in den
Annahmen usw., so daf insgesamt ein evolutionéirer Beweisprozefl entstand.

Injektivitit von F Nach nur 5 Minuten (und 6 Interaktionen) des ersten
formalen Beweises erreichten wir das folgende Beweisziel:
F[breg] = F[1] — breg = L (11.2)

Die Formel gilt (vgl. Abb. 11.3), aber woraus folgt sie? Ein kurze Analyse
des von KIV angezeigten Beweisbaums zeigt, dal die Beweissituation dadurch
entsteht, dal wir versuchen, zu zeigen, daf§ genau dann, wenn ASM2 durch
Backtracking anhélt (mit failure), dies auch fir ASM1 gilt.

breg -

global registers:
breg

subreg

cllreg
decglseqreg

Abbildung 11.3

Offenbar wird die Injektivitit von F benstigt, wie auch aus Abb. 11.3. er-
sichtlich wird. Wir addieren also

11 F injon s
zu INV, wobei injon durch
Finjons=Vnn.n€sAn €s AFn =Fn] >n=mn
definiert ist. Dies macht die Injektivitét als Vorbedingung fiir jeden Regelédquiva-

lenzbeweis verfiigbar. Auf der anderen Seite ist es nun notwendig, die Injektivitit
auch zu zeigen.
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Stack-Charakterisierung Ungliicklicherweise, ist die Injektivitit von F' an-
zunehmen, zu grob. Der Beweisversuch scheitert mit einem Beweisziel, das ver-
langt, die Injektivitit von Flnew(s') < currnode] zu zeigen. Wir sind nicht in
der Lage, zu zeigen, dafl die select-Regel die Injektivitit von F erhilt (nach
der select-Regel mufl F' den neuen Knoten new(s’) auf currnode abbilden). Ei-
ne genauere Analyse ergibt, daf3 es in der Tat Situationen gibt, in denen dies
nicht moglich ist. Abb. 11.4 zeigt eine solche Situation, in der zwei verschiedene
Knoten von ASM2 auf denselben Knoten von ASM1 abgebildet werden.

Abbildung 11.4

Das Problem entsteht durch bereits verworfene Knoten in ASM2, die nicht
mehr im Stack liegen, d.h. nicht mehr von breg aus durch Verfolgen der durch die
Funktion b gegebenen Verzeigerung zu erreichen sind, die aber dennoch in der
Menge allokierter Knoten vorhanden sind. Die Funktion F' ist aber momentan
auch auf diesen Knoten definiert, was die Injektivitit verletzt. Auf der kleineren
Menge der Stackknoten ist F' aber injektiv. Deshalb benttigen wir eine Cha-
rakterisierung des Stacks, so daf sich alle Eigenschaften, die wir iiber Knoten
gemacht haben, auf die Stackknoten beschrénken lassen.

Die Charakterisierung des Stacks ist auch notwendig, um ein weiteres Be-
weisziel desselben Beweises zu schliefen:

cands[currnode + x|[F[n]] = cands[F[n]]

Hier mufl bewiesen werden, daf3 die Modifikation von cands an der Stelle currno-
de keine Knoten in der Zielmenge von F' beriihrt. Dazu benétigen wir zusétzlich:

12 F[n] # currnode

Aber auch diese Formel ist nicht immer wahr, wie man an Abb. 11.5 sieht, die
einen Zustand nach Backtracking zeigt. Auch hier gilt lediglich, dal currnode
nicht im Bild der Stack-Knoten unter F' liegt.

Bei der Charakterisierung der Stackknoten ist zu beachten, daf} die rekursive
Definition einer Funktion stackof mit den Axiomen
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~~~~~ father El
currnode cands

Abbildung 11.5

stackof(b, L) =[],
breg # L — stackof(b,breg) = [breg | stackof(b,b[breg])]

zu einer inkonsistenten Spezifikation fiihrt, da es mdéglich ist, dynamische
Funktionen zu konstruieren, die eine zyklische Verzeigerung herstellen (fiir einen
Knoten n # L und eine beliebige Funktion b 148t sich fiir o’ := b[n « n] die
Formel stackof(b',n) = [n|stackof(b',n)] herleiten, die dem Listenaxiom z # [a|z]
widerspricht).

Ein korrekter Ansatz zur Charakterisierung der Stackknoten ist es, ein Pro-
gramm STACK# zu definieren (die Terminierung des Programms charakteri-
siert zyklenfreie Strukturen):

STACK#(n, b; var stack)

begin
if n = 1 then stack := [] else

begin STACK#(b[n], b; stack); stack := [n | stack] end
end

Abbildung 11.6 : Charakterisierung von zyklenfreien Stacks

Definiert man nun ¢ (n) als die Konjunktion aller Eigenschaften, die von einem
selektierten Knoten n abhéngen (5 bis 8 und 11) und ¢ als die Konjunktion der
restlichen Formeln (1 bis 4, 9, 10 und 12), so hat die neue Zusammenhangsin-
variante INV die Form:

I F: ¢ A (STACK#(breg, b; stack)) (V n. n € stack — ¢(n)) (11.3)
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Sie besagt also, daf} (fiir ein geeignetes F') ¢ gilt, und dal STACK# terminiert
und eine Ergebnisliste stack liefert, so daf} ¢ fiir alle Elemente dieser Liste gilt.

Cutpoints Der Aquivalenzbeweis fiir die beiden cut-Regeln mit dieser Versi-
on von INV zeigt eine neue Schwierigkeit: ¢ muf fiir den neuen Stack garantiert
werden, der durch die Anwendung der cut-Regel abgeéindert wurde. Dieser Stack
beginnt beim gerade berechneten neuen breg, welches auf den ersten Cutpoint
der bisherigen decglseq gesetzt worden. Nun ist klar, dafl der neue Stack die
Eigenschaften ¢ vom alten erbt, da er ein Teil des alten Stacks vor der Regelan-
wendung ist. Dies kann aber nicht bewiesen werden, da nicht bekannt ist, daf}
die Cutpoints immer Knoten aus dem aktuellen Stack sind. Diese Eigenschaft
muf also zur Invariante addiert werden:

Deshalb definieren wir ein entsprechendes Pridikat cutptsin (infix geschrie-
ben), durch die Axiome

[] cutptsin stack,
(11.4)
[(goal,ctpt) |dgl] cutptsin stack <> ctpt € stack A dgl cutptsin stack

und fordern:

decglseqreg cutptsin stack

In der ersten Version iiberpriifte die Definition von cutptsin lediglich, ob alle
Cutpoints des ersten Arguments im zweiten enthalten sind. Da jedes decglseq[n]
durch Backtracking in das decglseqreg geladen werden kann, muf} die Eigenschaft
auch fiir alle Stackknoten

decglseq’[n] cutptsin (stack from b[n])

gefordert werden. Dabei ist stack from bn] der bei b[n] beginnende Teilstack
von stack. Die infix geschriebene Funktion from kann durch

[] from n = [],
n #n' — [n|l] from n’ =1 from n’,
[n|l] from n = [n|]]

definiert werden. Durch die neuen Formeln dndert sich INV zu:

JF. ¢
A (STACK# (breg, b; stack))
( decglseqreg cutptsin stack
A (Vn. n € stack
S )
A decglseq’[n] cutptsin (stack from b[n])
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Immer noch ist diese Invariante aber nicht stark genug. Der Beweis schei-
tert, da bei der Anwendung der cut-Regel nicht sichergestellt ist, daf} die weiter
hinten im decglseqreg stehenden Cutpoints im verkiirzten Stack bleiben. Diese
Eigenschaft gilt nur, weil die Cutpoints im decglsegreg in der richtigen Reihen-
folge (vgl. Abb. 11.7) im Stack stehen. Deshalb muf} die Axiomatisierung (11.4)

father

currnode C 1O, o), 1o ]
decglseq

Abbildung 11.7

cutptsin zu

[] cutptsin stack,

[(goal,ctpt) |dgl] cutptsin stack
< ctpt € stack
A dgl cutptsin (stack from ctpt)

verstiirkt werden, wobei INV syntaktisch unversindert bleiben kann. Die Ande-
rung hat in diesem Fall keine Auswirkungen auf die bereits gefithrten Beweise,
da die bis dahin in ihnen verwendeten Lemmata iiber cutptsin giiltig bleiben
(was vom ,Korrektheitsmanagement“ von KIV iiberpriift wird).

Weitere Eigenschaften Immer noch ist die Zusammenhangsinvariante un-
vollstdndig. Einige weitere Beweisversuche zeigen nun, daf3 es auch notwendig
ist, Eigenschaften des Suchbaums von ASM1 explizit zu machen. Einige dieser
Eigenschaften sind (informell): Kein Kandidatenknoten ist im Bild von F, kei-
ne Kandidatenliste hat Duplikate, je zwei Kandidatenlisten sind disjunkt, usw.
Als Ergebnis erhilt man schlieflich nach insgesamt einem Dutzend Versuchen
(Tippfehlerkorrekturen nicht mitgezihlt) die folgende Zusammenhangsinvari-
ante. Alle in der Invariante aufgefiihrten Eigenschaften wurden tatséchlich im
Beweis verwendet.

INV12 =

JF. stop =stop’ A mode = mode’ A vireg = vireg' A subreg = sub[currnode]
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A F[L] = L A Flbreg] = father[currnode] A L # currnode
A Fa(F, decglseqreg) = decglseq|[currnode]
AL es AL EsAcurrnode € s
A ( mode = select
—  (CLLS#(cllreg, dbs;col))
mapclause’(col, dbs) = mapclause(map(cll, cands[currnode]), db)
A every(father, cands[currnode], currnode)
A = currnode € cands[currnode] A = L € cands[currnode]
A cands[currnode] C s A nodups(cands[currnode]))
A (STACK# (breg, b; stack))
( decglseqreg cutptsin stack A candsdisjoint(F, cands, stack)
A F injon stack
A nocands(F, cands, stack) A stack C s’
AV n. n € stack
—  sub’[n] = sub[F[n]] A F[b[n]] = father[F[n]]
A Fq(F, decglseq'[n]) = decglseq[F[n]]
A (CLLS#(cll'[n],dbg;col))
mapclause’(col,dbs) = mapcl(map(cll, cands[F[n]]), db)
A every(father, cands[F[n]], F[n])
A F[n] # currnode A F[n] € s A nodups(cands[F[n]])
A cands[F[n]] C s A = currnode € cands[F[n]]
A ( mode = select
— = F[n] € cands[currnode]
A disjoint(cands[F[n]], cands[currnode]))
A decglseq’[n] cutptsin (stack from b[n]))



Kapitel 12

2/3: Wiederverwendung
von Choicepoints

12.1 Definition von ASM3

Obwohl ASM2 schon weniger Knoten allokiert als ASM1, gibt es noch zwei
weitere Moglichkeiten zur Optimierung, die in ASM3 und ASM4 ausgenutzt
werden.

Dieser Abschnitt beschreibt zuniichst die Wiederverwendung von Choice-
points. Wir folgen dabei [BR95], Kapitel 1.3. Die Optimierung kann am ein-
fachsten am Beispiel des vorigen Abschnitts gezeigt werden: Wenn dort die erste
Alternative fiir den Aktivator p versucht wird, wird ein neuer Knoten A allo-
kiert, und die Werte decglseq[A], sub[A] und cll[A] fiir den neuen Choicepoint
gesetzt.

Da die erste Alternative zu keiner Losung fiihrt, wird der Knoten A schlief3-
lich durch Backtracking verlassen. Der Knoten A wird aus dem Stack entfernt,
und ist nicht mehr zugreifbar. Die anschlieend ausgefiihrte select-Regel allo-
kiert fiir die zweite Alternative fiir einen neuen Knoten A’. Dieser erhiilt diesel-
ben Werte wie A, auler dafl cll[A'] gegeniiber cl[[A] inkrementiert wurde (siehe
Abb. 11.2, S. 90 in Abschnitt 11.2).

Die Optimierung vermeidet nun die Deallokation und erneute Allokation von
Choicepoints. Stattdessen wird der alte Choicepoint wiederverwendet. Um dies
zu realisieren, wird das Entfernen des Choicepoints im else-Zweig von Back-
tracking gestrichen, und eine neue retry-Regel definiert, die durch das Setzen
von mode = retry aktiviert wird. Die Retry-Regel kombiniert nun den Effekt
des else-Zweiges von Backtracking und der folgenden select-Regel: Sie entfernt
dem aktuellen Choicepoint n nur, falls keine Alternative mehr vorhanden ist,
und inkrementiert andernfalls den Wert von cli[n]. Die bisherige Select-Regel
wird nun nur noch fiir die erste Alternative fiir einen Aktivator verwendet, und
wird in ¢ry-Regel umbenannt. Der Test der bisherigen select-Regel, ob noch eine
Alternative existiert, kann deshalb in die call-Regel vorverlegt werden. Da die

99
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retry- und try-Regel nun groflie Teile gemeinsam hitten (Unifikation mit dem
Aktivator, Erhéhen von vireg etc.), wird, um Redundanz zu vermeiden, der ge-
meinsame Teil der beiden Regeln in eine enter-Regel geschoben, die durch mode
:= enter aktiviert wird. Insgesamt ergibt sich so die folgende Regelmenge

call rule
if mode = call A is_user_defined(act)
then if clause(procdef,(act,dbs)) = null
then backtrack
else cllreg := procdefs (act,dbs)
ctreg := breg
mode := try

enter rule
if mode = enter
then let cla = rename(clause(cllreg,dbs),vireg)
let mgu = unify(act, hd(cla))
if mgu = nil
then backtrack
else decglseqreg := mgu ~4 [<bdy(cla),ctreg> | cont]
subreg := subreg o mgu
vireg := vireg +1
mode := call

goal success rule
if goal = [] A decglseqreg # ||
then decglseqreg := cdr(decglseqreg)

query success rule
if decglseqreg = [] then stop := halt
subst := subreg

try rule

if mode = try

then mode := enter
let tmp = new(s)
s:=s U {tmp}
breg := tmp
b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg
cllftmp] := cllreg +1

retry rule
if mode = retry
then if clause(cll[breg],dbs) = null
then deep-backtrack
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else decglseqreg := decglseq[breg]
subreg := sub[breg]
cllreg := cll[breg]
ctreg := b[breg]
mode := enter

cut rule
if act = ! then father := cutpt
decglseqreg := cont

fail rule
if act = fail then backtrack

wobei

backtrack =
if breg = L
then stop := halt
subst := failure
else mode := retry

Zu beachten ist noch, daf3 die enter-Regeln ein neues Register ctreg verwen-
det, um den Cutpoint ctpt des neu berechneten decglseqreg zu setzen. Dies ist
notwendig, da nach der retry-Regel nun b[breg] statt wie bisher breg als ctpt
verwendet werden muf}. Die call- und die retry-Regel {ibernehmen das Setzen
von ctreg.

12.2 Aquivalenzbeweis 2/3

Die Beschreibung der Optimierung von ASM2 nach ASM3 legt nahe, bei der Ve-
rifikation der Verfeinerung nicht einzelne Regeln zu betrachten, sondern zunéchst
zueinander korrespondierende Zustinde zu suchen, und dann Gruppen aufein-
anderfolgender Regelanwendungen zu suchen, die die Korrespondenz aufrecht
erhalten. Zwei offensichtlich korrespondierende Zusténde sind diejenigen, in de-
nen beide ASMs im call-Modus sind. In diesen sind die Belegungen der Register
und die beiden Choicepoint-Stacks offenbar identisch (modulo Umbenennung
der Stackknoten). Nur wenig komplizierter ist der Zusammenhang zwischen
den beiden Zustdnden, wenn ASM3 ein retry und ASM2 das zugehorige se-
lect ausfiihrt. In diesem Fall stimmen die Registerinhalte von ASM2 mit dem
obersten Choicepoint des Stacks von ASM3 iiberein, und der Rest des Stacks
von ASM3 ist identisch zum Stack von ASM2. Schreibt man regs, stack bzw.
regs’, stack’ fiir die Register und den Stack von ASM2 bzw. ASM3, so ergibt
sich daraus ein erster Ansatz fiir eine Zusammenhangsinvariante zu

INV23(regs,stack,regs’,stack’) = CINV v RINV
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mit

CINV = mode = call A mode’ = call A regs = regs’ A stack = stack’,

RINV = mode = select A mode’ = retry A stack’ = push(regs,stack)
Betrachtet man die Regelfolgen, die von korrespondierenden Zustinden wieder

zu korrespondierenden fiihren, so erhélt man die kommutierenden Diagramme
aus Abb. 12.1.

call selectl selectl
CINV RINV RINV
RINV
—_—
calll retryl
call select2 select2
—_—
RINV RINV
CINV RINV
call2 try enterl retry2 enterl
call select3 select3
—_—
RINV RINV
CINV RINV
call2 try enter2 retry2 enter2
cut fail true
_— _
CINVI ICINVCINVI IRINVCINVI ICINV
—_— —_— —_—
cut fail true

Abbildung 12.1 : Kommutierende Diagramme fiir die Verfeinerung 2/3

selectl, select? und select3 sind dabei die drei Unterfille der select-Regel,
analog sind retryl etc. definiert. Die in Kapitel 6 gegebene Theorie zeigt, dafl
der Kommutativitdtsnachweis fiir die angegebenen Diagramme ausreichend ist,
um die Aquivalenz von ASM2 und ASM3 zu zeigen (die quantifizierten Varia-
blen ¢ und j in der Beweisverpflichtung (6.5) sind nach Fallunterscheidung iiber
die moglichen Regelpaare einfach entsprechend der Grofie der Diagramme zu
instantiieren). Die kommutierenden Diagramme wie auch der erste Ansatz fiir
eine Zusammenhangsinvariante stimmen mit dem in [BR95] gegebenen iiberein.

Allerdings sieht man fiir die formale Verifikation sofort, dafl erneut eine Ab-
bildung F zwischen den Knoten notwendig ist (ASM3 allokiert ja weniger Kno-
ten als ASM2). Somit treten erneut dhnliche Probleme auf, die schon bei der
ersten Verfeinerung eine Rolle spielten, wie die Injektivitit von F auf dem ak-
tuellen Stack, sowie die cutptsin-Eigenschaft. Neu benotigt wird gegeniiber der



12.2. AQUIVALENZBEWEIS 2/3 103

Verifikation von 1/2 die Eigenschaft, daf alle decglseg[n] nichtleer sind, und das
erste Goal darin mit einem benutzerdefinierten Literal beginnt (wir schreiben
wieder goal[n] und act[n] fiir diese Komponenten). Nur so kann gezeigt werden,
daf} die auf Backtracking folgende Regel nur ein retry sein kann, und nicht etwa
ein goal success.

Die Verwendung der Theorie aus Kapitel 6 erleichtert die Verifikation enorm,
da es keine Notwendigkeit gibt, eine Zusammenhangsinvariante fiir die Zwi-
schenzusténde innerhalb der Diagramme auszuarbeiten (siehe dazu auch den
Vergleich zu Isabelle in Abschnitt 20).

Ein ersten Versuch, alle Diagramme als kommutierend nachzuweisen, ge-
lang nach 2 Wochen. Dieser erste Versuch verwendete eine Vorversion der jetzt
vorliegenden Theorie. Diese erlaubte zwar die Verwendung beliebiger kommu-
tierender Diagramme, erforderte aber noch einen getrennten Korrektheits- und
Vollstindigkeitsbeweis mit zwei verschiedenen Zusammenhangsinvarianten, so-
wie (wie sich inzwischen gezeigt hat) den Nachweis des Modularisierungstheo-
rems fiir die Instanz 2/3. 8 Versuche waren notwendig, um die beiden korrekten
Zusammenhangsinvarianten zu finden.

In einem zweiten Versuch, der die jetzt vorliegende Theorie verwendet, konn-
te die Aquivalenz von ASM2 und ASM3 in wenigen Stunden bewiesen wer-
den. Diese Zeitdauer ist natiirlich durch den schon erfolgreichen ersten Versuch
giinstig beeinflult, ein etwas realeres Bild ergibt sich aus einem Vergleich der
Zahl der notwendigen Interaktionen in den erfolgreichen Beweisen: Statt 234
Interaktionen waren 75 notwendig, um die folgende Invariante als korrekt nach-
zuweisen:
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INV23 =
stop = stop’
A (stop = success — subreg = subreg’)
ANLesALes
A ( stop # run
(* CINV *)
V  stop = run A stop’ = run A mode = call A mode’ = call
A vireg = vireg’ A subreg = subreg’
A (AF. F[L] = L A breg = F[breg']
A Fq(F, decglseqreg’) = decglseqreg
A (STACK#(breg’, b'; stack))
( (STACK#(breg, b; stackg)) Fi(F, stack) = stacko
A F injon stack A Fi(F, stack) C s A stack C s’
A decglseqreg’ cutptsin stack
A (Vn. n € stack
—  sub/[n] = sub[F[n]] A cll'[n] = cll[F[n]]
A Fa(F, decglseq'[n]) = decglseq[F[n]]
A decglseq'[n] cutptsin cdr(stack from n)
A decglseq/[n] # [] A goal'[n] # [
A is_user_defined(act’[n]))))
(* RINV *)
V  stop = run A stop’ = run A mode = select A mode’ = retry
A decglseqreg’ # [] A goal’ # [] A decglseqreg # [] A goal # []
A is_user_defined(act) A breg’ # L
A vireg = vireg’ A sub’[breg’] = subreg A cll'[breg'] = cllreg
A (A F. (STACK#(b'[breg'], b'; stack))
( (STACK#(breg, b; stacke)) Fi(F, stack) = stackg
A Fa(F, decglseq'[breg']) = decglseqreg A F[L] = L
A F injon stack A Fi(F, stack) C s A stack C s’ A breg’ € '
A decglseq’[breg'] cutptsin stack
A (Vn. n € stack
—  sub/[n] = sub[F[n]] A cll'[n] = cll[F[n]]
A Fa(F, decglseq’[n]) = decglseq[F[n]]
A decglseq’[n] cutptsin cdr(stack from n)
A decglseq/[n] # [] A goalfn] # [
A is_user_defined(act[n])))))



Kapitel 13

3/4: Entfernung leerer
Choicepoints

13.1 Definition von ASM4

In der Verfeinerung von ASM2 zu ASM3 wurde die unnétige Deallokation und
Reallokation von Choicepoints beseitigt. Es gibt aber noch eine weitere Optimie-
rungsmoglichkeit, und zwar Choicepoints mit einer leeren Liste von Alternativen
(,,Jeere Choicepoints“).

Zum Beispiel zeigen beide Choicepoints A’ (in ASM3 wird hier A wiederver-
wendet) und C' der Abb. 11.2, S. 90 aus Abschnitt 11.2 auf eine leere Klausel-
liste, d.h. es gilt clause(cll[A'],db2) = clause(cll[C],dbz) = null. Wird ein leerer
Choicepoint, durch eine retry-Regel besucht, so wird direkt deep-backtrack auf-
gerufen, was einfach dazu fiihrt, dal der Choicepoint geléscht wird. Deshalb
ist es sinnvoll, die Entstehung derartiger Choicepoints durch vorausschauende
Tests zu verhindern. Fiir die ¢ry-Regel bedeutet dies, keinen Choicepoint anzu-
legen, wenn procdefs (act,dbs) nur eine einzelne Klausel liefert. In der retry-Regel
kann der Choicepoint, statt ihn zu modifizieren, ganz beseitigt werden, wenn sei-
ne Alternativen leer werden. Im Gegenzug kann dann der Test auf einen leeren
Choicepoint in der retry-Regel entfallen. Dem Zustand von ASM2 aus Abb. 11.2
entspricht in ASM4 dann der in Abb. 13.1 gezeigte.

Die modifizierte ¢ry- und retry-Regel bekommen also die Form:

105
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(el L] (3)--3

decglseqreg = [([],A),([',true], L),([],1) ]
breg = A

Abbildung 13.1

try rule
if mode = try
then mode := enter
if clause’(cllreg +1, dby) # null
then let tmp = new(s)
s:=s U {tmp}
b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg
cllftmp] := cllreg +1
breg := tmp

retry rule

if mode = retry

then decglseqreg := decglseq[breg]
subreg := sublbreg]
cllreg := cll[breg]
ctreg := b[breg]
mode := enter

/* look ahead guard */

if clause(cll[breg] +1,dby) # null
then cll[breg] := cll[breg] +1
else breg := b[breg]

13.2 Aquivalenzbeweis 3/4

Um die Aquivalenz von ASM3 und ASM4 zu zeigen, ist offenbar eine Bijek-
tion F' notwendig, die nichtleere Choicepoints von ASM3 und entsprechenden
Choicepoints in ASM4 in Beziehung setzt. Die Richtung der Definition ist un-
erheblich, sie bestimmt lediglich, welcher der beiden Stacks durch einen Aufruf
von STACK# berechnet werden mufl. In Anlehnung an [BR95] haben wir den
Stack von ASM3 auf den von ASM4 abgebildet.
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Als wesentliches Problem bei der Erstellung einer Zusammenhangsinvariante
bleibt nun die Zuordnung der Cutpoints. Dazu definieren wir ein Programm
F#, das jeden Cutpoint von ASM3 auf den niichsttieferliegenden nichtleeren
abbildet. Das Programm G# wendet F# auf alle Cutpoints einer decglseq an.
Anwendung von G# und dann von F (mit Fy) auf eine decglseq von ASM3
ergibt dann eine decglseq von ASM4. Eine pridikatenlogische Definition kommt
wegen moglicher zyklischer Verzeigerungen wieder nicht in Frage. Abb. 13.2 zeigt
die Zuordnung zwischen zwei Choicepoint-Stacks, wobei leere Choicepoints aus
ASM3 durch einen nicht ausgefiillten Kreis symbolisiert, sind.

v
ctpt F# C . - .

b ;

v é
o ‘b’

F#(Eb '

Y Y

F [ ] [ ]

# : F :
‘b ‘b’

Y Y

F [ ] [ ]

#Cz F 5
‘b ‘b’

v .

Abbildung 13.2 : Zuordnung der Choicepoints von ASM3 zu ASM4

Die formale Definition einer Prozedur F#, sowie einer Prozedur G#, die F#
auf alle Cutpoints decglseqreg anwendet, lautet:

F#(n,b,cll,dby;var ny)

begin

ifn=1

then ny :=n

else if clause(cll[n],dbs) = null
then F#(b[n],b,cll,dbs;ng)
elseng :=n

end

G#(decglseqreg,b,cll,dbs;var decglseqregp)
begin
if decglseqreg = [] then decglseqregg := [] else
var ctptg, contg in

begin
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F# (ctpt,b,cll,dbs;ctpto);
G#(cont,b,cll,dbs;contg);
decglseqregy := [(act, ctpto) | contg]
end

end

Die hier gegebene Definition korrigiert und vereinfacht die in [BR95] ent-
haltene Definition. Als ersten Ansatz fiir eine Zusammenhangsinvariante erhilt
man mit diesen Uberlegungen:

INV34 =
IF.
stop = stop’ A vireg = vireg’ A subreg = subreg’
A cllreg = cllreg’ A F[L] = L A mode = mode’
A (F#(breg, b, cll, dbs; brego)) F[bregy] = breg’
A (STACK# (breg,b;stack))
(G#(decglsegreg,b,cll,dbs;bf var decglseqregy))
Fq(F,decglseqregy) =decglseqreg’
AYn. n € stack
—  sub[n] = sub’[n] A cll[n] = cll'[n]
A (F#(b[n], b, cll, dba; ng))
Flno] = b/[Fn]

Die beiden Konjunktionsglieder mit Aufrufen von F# sowie F[L] = L ge-
ben dabei die Konstruktion des ASM4-Stacks aus dem ASM3-Stack wieder.
Fiir die Zuordnung der Regeln ist klar, dal die meisten Regelanwendungen aus
ASM3 auch eine korrespondierende Regelanwendung in ASM4 besitzen. Ledig-
lich Aufrufe der retry-Regel, die einen leeren Choicepoint durch Aufruf von
deep-backtrack entfernen, haben keinen korrespondierenden Schritt in ASM4.
Es ergibt sich also ein 1:0-Diagramm fiir diesen Fall und 1:1-Diagramme sonst.
Die Funktion ndt aus Kapitel 6 hat also im Gegensatz zu den bisherigen Ver-
feinerungen nicht mehr konstant den Wert mn. Sie ist vielmehr durch

stop = run A decglseqreg # [] A goal # [|
A mode = retry A clause(cll[breg],dbs) = null
D ndt(x,x’) = m0 ; ndt(x,x') = mn

zu definieren!. x =decglseqreg, decglseq, stop, ... bzw. ' = decglseqreg’, decgl-
seq', stop', ...bezeichnen dabei wie immer die Vektoren aller (zu Programm-
variablen iibersetzten) dynamischen Funktionen von ASM3 bzw. ASM4. Fiir
die Verifikation der Aquivalenz von ASM3 und ASM4 benétigen wir wegen der
Existenz dreieckiger Diagramme nun entsprechend der Theorie aus Kapitel 6
eine Funktion ezecOn. Diese sollte die Anzahl der aufeinanderfolgenden 1:0-
Diagramme, d.h. der aufeinanderfolgenden deep-backtrack-Aufrufe beschrinken.

LA D B;C kiirzt (A — B) A (= A — C) ab, siche Anhang B.
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Eine derartige Beschrinkung ist hier offensichtlich durch die Hohe des ASM3-
Stacks gegeben. Die Beweisverpflichtung (6.6) aus Kapitel 6 148t sich dann zu

stop = run A INV34 A decglseqreg # [] A goal # |]
A mode = retry A clause(cll[breg],dbs) = null
A (STACK# (breg,b;stack)) #(stack) = m
— (RULE3) ( INVyy
A ((STACK# (breg,b;stack)) #(stack) < m V stop = failure))

instanzieren. Das Disjunktionsglied ndt(z,z’) # m0 aus der Nachbedingung der
generischen Beweisverpflichtung wurde dabei zu stop = failure verschirft, da
dies offensichtlich der einzige Fall ist, in dem ASM3 den Stack nicht verkleinert.

Zu beachten ist fiir die Verifikation nun, dafl die Vorbedingung keine Anfor-
derung stop’ = run enthilt. Im Gegenteil ist laut Beweisverpflichtung (6.9) aus
Kapitel 6 zu zeigen, dafl

stop = run A stop’ # run A INV34 — ndt(x,x') = m0

gilt. Daraus ergibt sich ein wesentliches Problem fiir die Verifikation: Es ist
moglich, dal ASM4 bereits terminiert hat, wihrend ASM3 noch leere Choice-
points abarbeiten muf}. Das Problem der nichtsimultanen Terminierung verur-
sacht eine Reihe von Zusatzkomplikationen fiir die Zusammenhangsinvariante,
da sichergestellt werden muf}, dafl sie auch fiir die beschriebene Situation gilt.
Es gilt dann ndmlich nicht mehr stop = stop’, und auch mode = mode’ wird
verletzt, wie man sich leicht iiberzeugt. Die beiden Eigenschaften miissen in der
Invariante zu

(stop’ # failure — stop = stop’ A mode = mode’)
A ( stop’ = failure A stop # failure
— mode = retry A breg’ = 1)

abgeschwicht werden. Zusammen mit der Eigenschaft

(F#(breg, b, cll, dby; bregg)) F[bregg] = breg’

aus der bisherigen Invariante wird nun garantiert, dal im kritischen Fall alle
Choicepoints im verbleibenden Stack von ASM3 leer sind.

Der so erhaltene erste Ansatz fiir die Invariante reicht wie immer noch nicht
aus, um die Aquivalenz der beiden ASMs zu zeigen. Benétigt werden wie in
1/2 und 2/3 die Injektivitéit der Funktion F' (diesmal nur auf den nichtleeren
Choicepoints), die cutptsin-Eigenschaft, sowie die Existenz von act[n] fiir jeden
Choicepoint n. Dazu kommen eine Reihe von Vorbedingungen fiir die einzelnen
Regelanwendungen wie mode’ = retry — breg’ # L, sowie eine Charakterisie-
rung des ctreg bzw. ctreg’-Registers. Diese Eigenschaften sind aber sehr einfach
zu sehen, so dafl nach zwei Wochen und 5 Iterationen die folgende, korrekte
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Zusammenhangsinvariante bestimmt werden konnte:

INV3 =
3 F.
(mode = try — ctreg = breg A clause’(cllreg, dbs) # null)
A ( mode = enter

—  breg # L A ctreg = b[breg] A subreg = sub[breg]

A clause’(cllreg, dbs) # null A cllreg+1 = cll[breg]

A decglseqreg = decglseq[breg])
mode’ = retry — breg’ # 1)
mode’ = try — ctreg’ = breg’ A clause’(cllreg’, dbs) # null)
mode’ = enter — clause’(cllreg’, dbs) # null)

mode’ = enter A clause’(cllreg’+1, dbz) # null
— breg’ # L A ctreg’ = b[breg’])
A (mode’ = enter A clause’(cllreg’+1, dbs) = null — ctreg’ = breg’)

A (
A (
A (
A (

AF[L]=LALesALes Abreg€s A ctreg € s
A vireg = vireg’ A subreg = subreg’ A cllreg = cllreg’
A (mode = retry — breg # L A decglseqreg # [] A goal # [])
A (decglseqreg’ =[] V goal = [] = mode = call)
A (stop’ # failure — mode = mode’' A stop = stop’)
A ( stop’ = failure A stop # failure
— stop = run A mode = retry A breg’ = 1)
A (F#(breg, b, cll, dbs; ng)) F[ng] = breg’
A (G#£(decglseqreg, b, cll, dbs; decglseqreg))
Fa(F, decglseqreg,) = decglseqreg’
A (STACK# (breg, b; stack))
( stack C s A (mode # retry — decglseqreg cutptsin stack)
A (Vn. n € stack
—  decglseq[n] cutptsin cdr(stack from n)
A decglseqfn] # [| A goal[n] # [}
A (Y n. n € stack A clause’(cll[n], dbs) # null
—  F[n] € s’ A F[n] # L A decglseq[n] # [] A goal # []
A (F#(bfa], b, cll, dby; 1)) Flno] = b'[Flu]]
A {G#(decglseq[n], b, cll, dbs; decglseqregp))
Fq(F, decglseqregy) = decglseq'[F[n]]
A clljn] = cll'[F[n]] A sub[n] = sub’[F[n]]
A (¥ ng. n; € stack A clause’(cll[n;], dbs) # null
An#n
- Fln] # Fln])))

Nachtraglich liefle sich die Invariante noch durch Zusammenfassung von de-
terministisch aufeinander folgenden 1:1-Diagrammen zu gréfleren Diagrammen
vereinfachen. Dies ist fiir die Regelfolgen call (zweiter Fall, in dem kein Back-
tracking ausgel6st wird) try, enter (ergibt ein 3:3-Diagramm) und retry, enter
(2:2-Diagramm) moglich. Dadurch verschwinden die Regeln ¢ry und enter von



13.2. AQUIVALENZBEWEIS 3/4 111

den Eckpunkten der Diagramme, so daf} die Invariante fiir mode = try, mode' =
try, mode = enter oder mode’ = enter nicht mehr gelten muf}. Alle Konjunkti-
onsglieder, die eine dieser Bedingungen als Voraussetzung haben, also die ersten
11 Zeilen der Invariante, k6nnen so aus der Invariante entfernt werden.
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Kapitel 14

4/5: lineare Ubersetzung
der Backtrackingstruktur

14.1 Definition von ASM5

Die ersten drei Verfeinerungen kénnen als Optimierung der ersten ASM ange-
sehen werden, die die Reprdsentation des Prolog-Programms nicht verédndern.
In der Verfeinerung von ASM4 nach ASM5 wird dagegen die Pradikatstruktur
von Prolog compiliert. Dazu werden die ersten Instruktionen eingefiihrt, die sich
schlieBlich auch in der WAM finden werden. Wir weichen gegeniiber [BR95] in
diesem Abschnitt zuniichst insofern ab, als der Code von ASMJ5 zunichst [li-
neare Ketten, nicht die komplizierteren geschachtelten Ketten enthilt, die erst
in ASM6 eingefiihrt werden (eine genauere Definition der beiden Begriffe folgt
spiter). Der Grund liegt einfach darin, da sich am Ubergang von ASM4 zu
ASMS5 die typischen Probleme studieren lassen, die sich aus einer Compiler-
annahme ergeben, ohne daf} gleichzeitig die Problematik von m:n-Diagrammen
gelost werden muf.

Die Grundidee der Verfeinerung besteht darin, die Kontrolle iiber die Aus-
fithrung von Prolog-Code aus der mode-Variable in den Code zu verlagern. Dazu
wird die Rolle des cllreg gedndert. Es zeigt nun nicht mehr in eine Liste von
Klauseln, sondern wird ein Programmziihler, der in eine Liste von Anweisungen
zeigt. Es wird deshalb auch zu preg umbenannt (von engl. program counter).
Analog wird cll[n] zu p[n].

Die bei preg vorliegende Anweisung wird nun von einer Funktion code ge-
liefert, die die Funktion clause ersetzt. Abfragen der Variablen mode werden
nun durch Abfragen iiber die vorliegende Anweisung bei code(preg,dbs) ersetzt,
wobei dbs die Datenbasis von ASM5 ist. Die moglichen Anweisungen von ASM5
sind zum Teil weiterhin Klauseln (die Einzelklauseln werden erst in den Verfei-
nerungen 8/9 und 9/10 in feinere Anweisungen zerlegt). Zusitzlich werden nun
die Kontrollinstruktionen try_me_else, retry_me_else und trust_me eingefiihrt,
die die Ausfiihrung der Regeln try und retry (then und else-Fall) anstoflen.

113
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Um die Funktion der Kontrollinstruktionen zu verstehen, betrachten wir als

Beispiel die folgenden Klauseln fiir ein Prolog-Pridikat p:

p(X) body1.
p(£(X)) :- body2.
p(g(X)) :- body3.
p(g(X)) :- body4.

In der Verfeinerung von ASM4 zu ASM5 werden sie iibersetzt zu

L1: try_me_else(L2)
p(X) :- body1l.
L2: retry_me_else(L3)
p(£(X)) :- body2.
L3: retry_me_else(L4)
p(g(X)) :- body3.
L4: trust_me
p(g(X)) :- body4.

(14.1)

(14.2)

Die Labels L1 — L4 dienen als symbolische Adressen. Bei einer Anfrage 7-
p(X) an das Prolog-Programm setzt die call-Regel (die jetzt aufgerufen wird,
wenn sich preg an einer speziellen Adresse start befindet) preg jetzt auf die
Adresse L1 (die Adresse failcode als Ergebnis der procdef-Funktion zeigt jetzt

an, daf keine unifizierbaren Klauseln vorhanden sind).

call rule
if is_user_defined(act) A preg = start
then ctreg := breg
if code(procdefs(act,dbs)) = failcode
then backtrack
else preg := procdefs(act,dbs)

mit

backtrack =
if breg = L
then stop := failure
else preg := p[breg]

Das Ausfiihren der tryme_else(L2) Anweisung bei Adresse L1 durch die

try-me rule hat nun denselben Effekt, den die try rule in ASM4 hatte.

try_me rule
if code(preg,dbs) = try_me_else(N)
then let tmp = new(s)
s:=s U {tmp}
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breg := tmp

b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg

p[tmp] := N

preg := preg +1

Die im Choicepoint abgelegte Adresse fiir alternative Klauseln ist L2, und
die Ausfithrung des Programms geht mit der folgenden Adresse weiter. Die dort
stehende Klausel wird durch die enter rule ausgefiihrt, die dieselbe Wirkung wie
in ASM4 hat. Da sie bei erfolgreicher Unifikation die call rule aktivieren muf},
setzt sie preg := start.

enter rule
if is_user_defined(act) A code(preg,dbs) = clause
then let cla = rename(clause,vi)
let mgu = unify(act, hd(cla))
if mgu = nil
then backtrack
else decglseqreg := mgu ~4 [<bdy(cla),ctreg> | cont]
subreg := subreg o unify
vi:=vi+1
preg := start

Wenn durch Backtracking preg zu L3 oder zu L5 wird, werden die retry_-me
rule bzw. die trust_me rule ausgefiihrt, die dem then- bzw. else-Fall der retry
rule von ASM4 entsprechen. Die Fallunterscheidung wird also nicht mehr zur
Laufzeit getroffen, sondern in die Kompilation verlagert.

retry_me rule
if code(preg,dbs) = retry_me_else(N)
then decglseqreg := decglseq[breg]
subreg := sub[breg)]
ctreg := b[breg]
p[breg] := N
preg := preg +1

trust_me rule
if code(preg,dbs) = trust_me
then decglseqreg := decglseq[breg]
ctreg := b[breg]
subreg := sub[breg)]
breg := b[breg]
preg := preg +1

Ganz allgemein werden die zu einem Pridikat gehorenden Klauseln der Ori-
ginalprogramms in ein Codefragment der Datenbasis von ASM5 compiliert,
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das mit einem try me_else-Anweisung beginnt, dann abwechseln Klauseln und
retry me_else-Anweisungen enthilt. Die letzte Klausel wird durch ein trust_me
eingeleitet. Ein derartiges Codefragment wird als lineare Kette bezeichnet (engl.
linear chain). Die Anforderung, daf} alle Codefragmente zu lineare Ketten {iber-
setzt werden miissen, wird formal durch die Compilerannahme fiir die Verfeine-
rung 4/5 beschrieben:

dbs= compiless(db-)
— [CLLS# (procdefs (act,dbs),dbs),dbs;coly )]
(L-CHAIN# (procdefs (act,dbs),dbs;cols))
mapclause’(coly,dbs) = mapclause’(cols,dbs)

(14.3)

Darin sind procdefo und dby die in den ASMs 2,3 und 4 verwendete procdef-
Funktion und Datenbasis. procdefs ist die neue procdef-Funktion fiir ASM5 und
dbs ist das compilierte Prolog-Programm. Die Prozedur L-CHAIN# terminiert
genau dann, wenn das Codefragment bei procdefs (act,dbs) eine lineare Kette ist.
Sie liefert die in ihr enthaltenen Adressen von Klauseln. Genau wie bei stackof
(siehe S. 95 in Abschnitt 11.2) geniigt eine Definition einer pridikatenlogischen
Funktion [-chain durch rekursive Gleichungen nicht. Durch die Terminierung
miissen zyklische Ketten als Ergebnis der Kompilation ausgeschlossen werden.

Eine prézise Definition des L-CHAIN#-Programms ist in Anhang D.1 ent-
halten.

14.2 Aquivalenzbeweis 4/5

Analysiert man die Verfeinerung von ASM4 nach ASM5, so stellt man fest, daf
neben der Verlagerung von mode in den Code noch eine Vorverlegung des Tests
clause(procdefs (act,dbs)) = null von der try rule in die call rule stattfindet.
Diese Modifikation 148t sich auch rein in ASM4 durchfiihren. Dazu werden die
try rule und die call rule durch

call rule
if stop = run A mode = call
A is_user_defined (act)
then if clause(procdefs(act,dbs)) = null
then backtrack
else cllreg := procdef, (act,dbs)
ctreg := breg
if clause(procdefs (act,db2)+1, dbs) # null
then mode := try
else mode := enter

try rule
if stop = run A mode = try



14.2. AQUIVALENZBEWEIS 4/5 117

then mode := enter
let tmp = new(s)
s :=s U {tmp}
breg := tmp
b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg
cll[tmp] := cllreg +1

ersetzt. Bezeichnet man das Ergebnis als ASM4a, so enthilt die Verfeinerung
von ASM4a zu ASM5 nur noch 1:1-Diagramme.

Fiir die Verifikation der Verfeinerung von ASM4 nach ASM4a mu#f fiir den
Fall, dafl mode = call ist und kein Backtracking stattfindet, ein 2:1- bzw. ein 2:2-
Diagramm fiir die call rule und die try rule betrachtet werden, je nachdem ob
clause(procdefy (act,dbs)) = null gilt oder nicht. Die in KIV durchgefiihrte Veri-
fikation ist trivial, da als Zusammenhangsinvariante offensichtlich die Identitit
geniigt. Wir gehen daher nicht weiter darauf ein.

Die Verifikation von 4a/5 war Gegenstand der Diplomarbeit von Wolfgang
Ahrendt an der Universitdt Karlsruhe ([Ahr95]) und ist auch auch in [SA98]
ausfiihrlich dargestellt.

Etwa ein Monat Arbeit und 9 Iterationen waren notwendig, um die korrekte
Zusammenhangsinvariante zu finden. Die Komplexitit des Beweises ist in etwa
so hoch wie die der Verifikation der Verfeinerung 1/2. Die wesentliche Proble-
matik bei der Erstellung der Zusammenhangsinvariante ist es, die Compileran-
nahmen in giiltige Beziehungen zwischen den den Choicepoints umzuformen.
So muf} z.B. fiir den Fall mode = retry fiir jeden Choicepoint n gelten, daf
die in pc[n] beginnende Code-Kette der ASM5 mit einem retry-me_else oder
trust_me beginnt, und dieselben Klauseln enthilt, wie die bei cll/n] beginnende
Klauselliste. Formal bedeutet dies, daf3

(CLLS#(cll[n], dbe; coly))
(L-CHAIN-RETRY-ME#(p[n], dbs; cols))
mapcode(cols, dbs) = mapclause’(col;, dbs))

gelten mufl. Typisch fiir echte Kompilationsschritte ist die Verwendung einer
Unterprozedur der in der Compilerannahme definierten Prozedur L-CHAIN#
(fiir die Definition sieche Anhang D.1). Man stellt fest, daf§ es, um die in der
Zusammenhangsinvariante auftretenden Formeln moglichst einfach zu halten,
am besten ist, die Prozeduren der Compilerannahmen entsprechend des Ablaufs
der ASM zu strukturieren.

Das wohl wichtigste Ergebnis der Verifikation von 4a/5 war die Aufdeckung
eines unbeabsichtigten Indeterminismus in ASM3 und ASM4. Das Problem wur-
de in dieser Verfeinerung gefunden, da sie vor den Verfeinerungen 2/3 und 3/4
verifiziert wurde. Um das Problem zu erkennen, betrachte man die fail rule aus
ASMS3 (S. 101), die unveréndert in ASM4 iibernommen wird. Die offensichtliche
Intention bei der Definition der Regel war, daf anschlielend die retry rule aus-
gefithrt werden sollte. Aber die Verifikation der Verfeinerung 4a/5 zeigte, daf§
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die Ausfithrung der Regel ihre eigene Vorbedingung nicht falsifiziert. Das Re-
gelsystem ist somit indeterministisch, und das Ausfithren einer fail-Anweisung
kann zu einer Endlosschleife fithren.

Obwohl der Fehler leicht zu beheben ist — ein zusétzliches Konjunktionsglied
mode = call im Regeltest der fail rule reicht aus — ist dies unserer Meinung nach
ein typischer Fehler, der auch durch sehr genaue Inspektion der ASM nicht zu
finden ist (und natiirlich mufSte der Code fiir die Erstellung einer Zusammen-
hangsinvarianten sehr genau analysiert werden). Beim Lesen des Codes wird
man den Indeterminismus immer intuitiv richtig auflésen. Die formale ASM-
Definition und ebenso die letztendliche Implementierung des Prolog-Compilers
kennt aber natiirlich keine Intentionen, und wird den Konflikt bei der Sequen-
tialisierung (so wie dies unsere Umsetzung in ein geschachteltes if-then-else auch
tat) evtl. falsch auflosen.

Die formale Verifikation fiihrt im Gegensatz zur informellen Analyse beim
Versuch, die fail rule zu verifizieren, unvermeidlich zur Entdeckung des Fehlers.
Die ermittelte Zusammenhangsinvariante fiir die Verifikation ist:

INVys =
stop = stop’ A vireg = vireg’ A subreg = subreg’ A breg = breg’
A ctreg = ctreg’ A decglseqreg = decglseqreg’ A s = s’ A breg € s A ctreg € s
A decglseqreg ctpelem s
A (mode = call — preg = start)
A (mode = retry — breg # L A preg = p[breg'])
A (mode = enter — code(preg, dbs) = mkcl(the_clau(clause’(cllreg, dbs))))
A ( mode = try
—  is_user_defined(act)
A (CLLS#(cllreg, dbs; coly))
(L-CHAIN-TRY-ME# (preg, dbs; cols))
mapcode(cola, dbs) = mapclause’(col;, dbs))
A (decglseqreg =[] V goal =[] V act = ! V act = true — mode = call’)
ANVn néesAn#l
—  bln] € s A decglseq[n] ctpelem s A sub[n] = sub’[n]

A b[n] = b'[n] A decglseq[n] = decglseq’[n] A decglseq[n] # []

A goal # [] A is_user_defined(act[n])

A (CLLS#(cll[n], dbs; coly))

(L-CHAIN-RETRY-ME#(p[n], dbs; coly))
mapcode(colz, dbs) = mapclause’(col;, dbs))
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5/7: strukturierte
Ubersetzung der
Backtrackingstruktur

15.1 Definition von ASM6 und ASM7

In den ersten 5 ASM’s wird das Problem, wie ,relevante* Klauseln, deren Kopf
mit den Aktivator unifizieren kdnnten, in die Verwendung einer unterspezifizier-
ten procdef-Funktion codiert. In ASM7 wird diese Unterspezifikation durch die
Angabe von Instruktionsfolgen zur Selektion der relevanten Klauseln aufgeho-
ben.

Fiir die Konkretisierung der procdef-Funktion sind zunichst die beiden fol-
genden Extreme moglich:

e Eine einfache Implementierung, in der procdef(act,db) alle Klauseln liefert,
deren Kopf dasselbe fithrenden Pridikatsymbol wie act hat. Diese Losung
ist ineffizient, da sie zu einer linearen Suche in den Klauseln fiihrt, und
eine grofle Zahl von (aufwendigen) fehlschlagenden Unifikationsversuchen
verursacht: Man betrachte z.Bsp. eine Sammlung von Fakten p(cy), ...,
p(cn) in einer Datenbasis.

e FEine aufwendige Losung, die nur die mit dem Aktivator unifizierbaren
Klauseln auswihlt. Eine derartige Losung ist mit Hilfe von sog. ,,discrimi-
nation nets“ (siehe etwa [Gra96]) moglich. Sie codiert die gesamte Unifi-
kation bereits in die Klauselselektion.

Die in der WAM verwendete Losung ist ein Kompromif zwischen den beiden
Extremen. Sie verwendet die einfache procdef-Funktion in der call-Regel und
zusitzlich Switching-Anweisungen, die, abhingig von fithrenden Funktionssym-
bolen in Argumenten von act, zu relevanten ,,Gruppen“ von Klauseln springen.
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Wenn etwa der Aktivator die Form p(t1,f(t2)) hat, kénnte eine Switching-
Anweisung etwa zu einer Gruppe von Klauseln springen, deren zweites Argu-
ment entweder eine Variable oder f ist. Klauseln,deren zweites Argument ein
anderes Funktionssymbol als f ist, wiirden nicht betrachtet.

Bevor Switching-Anweisungen eingefiihrt werden kénnen, mufl zunéchst die
Gruppierung von Klauseln moglich gemacht werden. Dies geschieht in ASM6
durch die Einfithrung von Anweisungsfolgen, die geschachtelte Ketten bilden.
Geschachtelte Ketten sind genau wie lineare Ketten definiert, eine geschachtelte
Kette darf aber an jeder Stelle, an der in einer linearen Kette eine Klausel
steht, wieder eine geschachtelte Kette enthalten. Eine derartige innere Kette
kann sinnvoll fiir eine Gruppe dhnlicher Klauseln gebildet werden, und von den
Switching-Anweisungen in ASM7 als Ganzes iibersprungen werden.

Betrachtet man das Beispielprogramm (14.1) aus Abschnitt 14.1, so kénnen
etwa die letzten beiden Klauseln gruppiert werden. Dies ergibt die bei L4 be-
ginnende Unterkette im folgenden Code:

L1: try_me_else(L2)
p(X) :- body1l.
L2: retry_me_else(L3)
p(f(X)) :- body2.
L3: trust_me (15.1)
L4: try_me_else(L5)
p(g(X)) :- body3.
L5: trust_me
p(g(X)) :- body4.

Die Umstellung von linearen Ketten auf geschachtelte Ketten erfordert nur
eine minimale Anderung der ASM-Codes. In der retry_me_else und trust_me-
Anweisung kann ctreg nicht mehr mit b[breg] geladen werden, da der Cutpoint
des gerade aktiven Goals nicht mehr der Vater von breg sein muf}. Vielmehr
miissen alle Choicepoints, die fiir den aktuellen Aktivator aufgebaut wurden,
ignoriert werden. Diese Zahl ist gerade die Schachtelungstiefe innerhalb der Co-
dekette, die die ASM gerade abarbeitet. Fiir das trust_.me bei L5 also 2, die
korrekte Zuweisung an ctreg in der entsprechenden Regel wire also ctreg :=
b[b[breg]]. Das trust-me bei L3 miifite hingegen weiterhin ctreg auf b[breg] set-
zen. Um das Problem zu 16sen, gibt es 2 Alternativen, die in [BR95] durch die
nicht konkretisierte Anweisung restore_cutpoint wiedergegeben wurden: Entwe-
der muB jede retry_me_else und trust_me-Anweisung ein zusiitzliches Argument
erhalten, das die Tiefe innerhalb der geschachtelten Kette wiedergibt, oder das
korrekte ctreg mufl innerhalb eines Choicepoints gespeichert, werden. Wir ha-
ben die zweite Losung gewéhlt, die nach [AK91] die Standardldsung darstellt.
Sie erfordert eine zusétzliche Komponente ct fiir jeden Choicepoint. Die neuen
try-me_else, retry-me_else und trust-me-Regeln lauten also:

try_me rule
if code(preg,db7) = try_me_else(N)



15.1. DEFINITION VON ASM6 UND ASM7 121

then let tmp = new(s)
s :=s U {tmp}
b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg
pltmp] = N
breg := tmp
ct[tmp] := ctreg
preg := preg +1

retry_me_else rule
if code(preg,dby) = retry_me_else(N)
then decglseqreg := decglseq[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
plbreg] := N
preg := preg +1

trust_me rule
if code(preg,dby) = trust_me
then decglseqreg := decglseq[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
breg := b[breg]
preg := preg +1

Nachdem ASMG6 die Gruppierung von Anweisungen moglich gemacht hat,
kénnen in ASM7 nun Switching-Anweisungen Ketten und Unterketten voran-
gestellt werden. Es gibt 3 Typen:

e switch on term(i,Lv,Lc,L1,Ls) springt zu Adresse Lv, Lc, L1 bzw. Ls,
abhéngig davon, ob das i-te Argument arg(act,i) des Aktivators eine Va-
riable, eine Konstante, eine Liste oder ein Funktionsterm ist.

e switch on struct(i,N,T), nimmt an, da} bereits sichergestellt ist, daf}
arg(act,i) ein Funktionsterm ist. Verzweigt wird je nach fithrendem Funkti-
onssymbol von arg(act,i). Die Sprungadresse wird dabei durch Nachschla-
gen in einer Tabelle von Tripeln (f,j,L) bestimmt. Von dieser Tabelle wird
angenommen, daf} sie an der Adresse T im Speicher liegt, und N Tripel
enthélt. Falls der Unterterm arg(act,i) mit ein Term mit fiihrendem Funk-
tionssymbol f und j Untertermen ist, springt die Instruktion nach L. Die
Auswahl des passenden Labels ist in die abstrakte Funktion hashs codiert.
Im geschilderten Fall gilt also:

hashs(arg(act,i),N,T,db7) = L

e switch on _const(i,N,T) nimmt analog zu switch_on struct an, daf be-
reits sichergestellt wurde, daf3 arg(act,i) eine Konstante ist, und daf bei
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Adresse T eine Tabelle mit N Paaren (¢,L) gespeichert ist. Fiir die abstrak-
te Funktion hashc gilt dann analog

hashs(arg(act,i),N,T,db;) = L
falls arg(act,i) = c ist

unserem Beispiel konnten bei L4 etwa die folgenden Switching-Anwei-

sungen addiert werden:

L1:
L2:
L3:
L4:
L6:
L7:

L5:

try_me_else(L2)

p(X) :- body1l.
retry_me_else(L3)
p(£(X)) :- body2.
trust_me
switch_on_term(L7,failcode,failcode,L6) (15.2)
switch_on_struct(1,1,T)
try_me_else(L5)

p(g(X)) :- body3.
trust_me

p(g(X)) :- body4.

Adresse T enthielte dann eine einelementige Liste mit dem Element (g,1,L7).
failcode ist eine spezielle Adresse, die zu Backtracking fiihrt. Diese Adresse muf3
von hashs und hashc auch zuriickgegeben gegeben werden, wenn das Funktions-
bzw. Konstantensymbol nicht in der Tabelle gefunden wird. Dies fiihrt zu fol-
genden ASM-Regeln fiir die Switching-Anweisungen.

switch_on_term rule
if code(preg, db7) = switch_on_term(i, Ny, N., N,, N;)
then let x; = arg(act,i)

if is_struct(x;) then preg := N; else
if is_const(x;) then preg := N, else
if is_var(x;) then preg := N, else
if is_list(x;) then preg := Ny;

if preg = failcode then backtrack

switch_on_constant rule
if code(preg, db;) = switch_on_constant(i, tabsize, table)
then let x; = arg(act,i)

preg := hashc(table, tabsize, constsym(x;), dbr);
if preg = failcode then backtrack

switch_on_structure rule
if code(preg, db;) = switch_on_structure(i, tabsize, table)
then let x; = arg(act,i)

preg := hashs(table, tabsize, funct(x;), arity(x;),dbr);
if preg = failcode then backtrack
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Man beachte, dal zwar die failcode-Adresse in den in [BR95] gegebenen Bei-
spielen vorkommt, dafl aber der Aufruf von Backtracking in dem in Anhang 2
gegebenen Regeln fehlt. In den in [AK91] gegebenen Regeln fiir switch_on_struct
und switch_on_const ist der Aufruf vorhanden, fiir die switch-on_term-Anweisung
wird er aber auch nur durch die nirgends explizit gemachte Annahme, daf} die
failcode-Adresse die Adresse der Backtracking-Routine ist, realisiert.

Um die Verwendung von Klauseln in mehreren Ketten zu erméglichen, wer-
den in ASM6 auBerdem die Instruktionen try(L), retry(L) und trust(L) ein-
gefiihrt. Deren Effekt ist identisch zu dem der try_me_else(L), retry-me_else(L)
und trust_me-Anweisungen, lediglich die Rolle von L und preg +1 als Adresse
des anzulegenden Choicepoints bzw. Fortsetzungsadresse wird vertauscht.

try rule

if code(preg,dby) = try(N)

then let tmp = new(s)
s:=s U {tmp}
b[tmp] := breg
decglseq[tmp] := decglseqreg
sub[tmp] := subreg
p[tmp] := preg +1

breg := tmp

ct[tmp] := ctreg

preg := N
retry rule

if code(preg,dbr) = retry(N)
then decglseqreg := decglseq[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
p[breg] := preg +1
preg := N

trust rule
if code(preg,db7) = trust(N)
then decglseqreg := decglseq[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
breg := b[breg]
preg := N

Im Beispiel von oben wire eine Moglichkeit, die neuen Anweisungen sinnvoll
einzusetzen, z.Bsp:
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switch_on_term(L2,failcode,failcode,Ll)
Ll: switch_on_struct(1,1,T)
L2: try_me_else(L4)
p(X) :- bodyl.
L3: retry_me_else(L6)
L4: p(£(X)) :- body2.
L5: retry_me_else(L8)
L6: p(g(X)) :- body3.
L7: trust_me
L8: p(g(X)) :- body4.
L9: try(L6)
trust (L8)

(15.3)

wobei die Tabelle T die beiden Eintrige (g,1,L6) und (f,1,L9) enthalten
wiirde. Mit einem Aktivator p(£f (X)) wiirde ASM7 zunéchst iiber die beiden
Switching-Anweisungen ausfiihren, und dann mit den bei L9 stehenden #ry und
trust-Anweisungen die beiden Klauseln bei L6 und L8 versuchen.

Zum Schluf} sollte bemerkt werden, daf3 die oben gegebenen Codeschema nur
zwei von vielen moglichen Schemata sind. Die Compilerannahme fiir die Verfei-
nerung von 5/7 1aBt noch eine groe Zahl von Alternativen zu, unter anderem
auch die in [AK91] diskutierten Varianten “one-level switching” und “two-level
switching”.

Die Compilerannahme

dbg = compilesg(dbs) — [L-CHAIN#(procdefs (act,dbs),dbs;
coly)]
(CHAIN# (procdefs (act,dbg),dbs; cols))
mapcode(coly, dbs) = mapcode(cols, dbg)

(15.4)

fiir 5/6 ist analog zu der fiir 4/5. Durch die Einfithrung von Switching-
Anweisungen wird in ASM7 die Selektion innerhalb der Klauseln fiir ein Pridi-
kat von der procdef-Funktion in die Switching-Funktion verlagert. Lediglich
die Wahl des Startadresse fiir ein Priadikatsymbol mufl noch von der procdef-
Funktion iibernommen werden. Diese kann nun als Tabelle (d.h. abstrakt durch
eine dynamische Funktion) procdef;, die vom Verfeinerungsschritt 6/7 erzeugt
wird, iibernommen werden. Somit gilt fiir compilegr(dbg) :=(procdefs,dbs) :

[CHAIN#(procdefg (act,dbg),dbs; coly)]
(S-CHAIN# (act, procdef;[id(act)],dbz; colz)) (15.5)
mapcode(coly, dbg) = mapcode(cols, dbr)

Der Selektor id selektiert das fithrende Pradikatsymbol incl. Stelligkeit eines
Literals. Wir haben die Selektion des fithrenden Pridikatsymbols schon hier
eingefiihrt, da uns dies die logische Realisierung des in [BR95], S. 27 genann-
ten Verfeinerungsgedankens fiir die Klauselselektion erschien. In [BR95] findet
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die Selektion des fithrenden Prédikatsymbols erst (ohne dafi darauf im Text
eingegangen wird) in der letzten ASM (der WAM) realisiert.

Die Programme CHAIN# und S-CHAIN# in der Compilerannahme charak-
terisieren geschachtelte Ketten (engl. nested chains) bzw. geschachtelte Ketten
mit Switching. Die konkrete Definition von S-CHAIN# ist in Anhang D.2 gege-
ben. Sie ist deutlich komplexer als die in [BR95] gegebene, da sie u.a. prézisiert,
dafl Switching-Anweisungen nur am Beginn von Unterketten stehen diirfen.

15.2 Aquivalenzbeweis 5/7

Ein informelles Argument fiir die Aquivalenz von ASM5, ASM6 und ASMY ist,
daB sie alle dieselben Kandidatenklauseln versuchen. Etwas praziser formuliert,
rufen alle 3 ASMs dieselbe Folge von call- und enter-Regeln mit denselben
Aktivatoren act und jeweils denselben Kandidatenknoten (in der bei preg be-
ginnenden (Rest-)Kette) auf. Leider ist dieses informelle Argument, wie es auch
in [BR95] gegeben wird, fiir einen formalen Beweis bei weitem nicht ausreichend.
Zwar 148t sich daraus eine Zerteilung des Gesamtablaufs in Teildiagramme ge-
winnen, deren Eckpunkte Zustéinde mit preg = start und is_clause( code(preg,db))
sind. Das Argument gibt aber weder eine Zuordnung von Zusténden, noch einen
Hinweis, wie das Kommutieren der Teildiagramme nachgewiesen werden kann.
Um die Verifikation in den Griff zu bekommen, sind deshalb die folgenden
drei Probleme zu 16sen, die in den folgenden Abschnitten diskutiert werden:

e Eg ist ein priziser Zusammenhang zwischen den Choicepoint-Stacks zu
bestimmen.

e Hat man die richtige Zuordnung gefunden, so muf} daraus eine Zuordnung
der Cutpoints in den decglseq’s bestimmt werden. Daraus ergibt sich dann
ein erster Ansatz fiir eine Zusammenhangsinvariante

e Schlieflich bleibt als drittes Problem die Verifikation der Teildiagramme.
Diese haben nun keine fest vorgegebene Gréfle mehr, wie dies bisher der
Fall war. Vielmehr ist die Grofie der Diagramme jetzt von der Anzahl der
Instruktionen in einer Codekette abhingig. Wir diskutieren 2 Methoden,
Diagramme, deren Grofle von der Grofie einer Datenstruktur abhéngt, zu
verifizieren.

Versucht man, das erste Problem zu 16sen, so stellt man sofort fest, dafl es
einfacher ist, das Refinement 5/7 zu verifizieren als die Verfeinerung 6/7. Im
ersten Fall muf} der fiir einen Aktivator aufgebaute eine Choicepoint von ASM5
mit den entsprechenden Choicepoints in ASMT7 verglichen werden, im zweiten
Fall miissen 2 Mengen von Choicepoints verglichen werden. Deshalb haben wir
zwar, quasi als , Vorstudie“ fiir die auftretenden Probleme, die Verfeinerung
5/6 verifiziert, dann aber direkt die Verfeinerung 5/7 in Angriff genommen. Wir
diskutieren daher im folgenden die Losung der drei obengenannten Probleme fiir
die Verfeinerung 5/7, und gehen jeweils darauf ein, inwieweit die Verifikation von
5/6 einfacher ist.
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Zuordnung der Choicepoint-Stacks Der Zusammenhang zwischen den bei-
den Stacks wurde zuniichst sowohl bei 5/6 als auch bei 5/7 durch eine dynami-
sche Funktion H : node — nodelist modelliert, die zu jedem ASM5-Choicepoint
die passenden ASM6 bzw. ASM7-Choicepoints liefert. Die Funktion wird wie
die Funktion F aus der Verifikation von 1/2 (siehe Abschnitt 11.2) in der Zu-
sammenhangsinvariante existentiell quantifiziert. Aneinanderhéngen der (jeweils
nichtleeren) Listen H[n] fiir die Stackknoten von ASMS5 sollte den Stack von
ASM6 bzw. ASMT ergeben. Die bei p[n] hingende (Rest-)Kette (mit CHAIN-
RET# berechnet) sollte dieselben Klauseln enthalten, wie sie sich durch Zusam-
menhéngen der bei p'[n'] mit n’ € H|[n] beginnenden Ketten ergibt (Programm
APP-CHAINS-RET#). AuBlerdem sollten die Goals in decglseg[n], und sub[n]
identisch zu decglseq[n'] und sub[n'] sein. Formalisiert bedeutet dies:

(STACK# (breg,b;stack))
( (STACK#(breg',b';stack”)) stack’ = H;(H,stack)
AV n. n € stack
— (L-CHAIN-RET#(p[n], dbs;col;))

(S-APP-CHAINS-RET# (decglseq’,p,H[n],dbr;cols))
mapclause(col;,dbs) = mapclause(colz,dby)

Es zeigt sich, daf} dieser Zusammenhang zwar fiir die Verifikation von 5/6
geniigt, fiir 5/7 aber nicht ausreicht. Der Grund ist, dafl in ASMT ein Choice-
point n moglich ist, dessen bei p[n] gespeicherte Kette keine Klauseln enthilt
(der passende Aufruf von S-CHAIN-RET# liefert die leere Liste). Wir nennen
einen solchen Choicepoint im folgenden leeren Choicepoint. Fiir einen leeren
Choicepoint aus ASM7 kann es vorkommen, daf3 in ASM5 kein passender Choi-
cepoint vorhanden ist.

Ein Beispiel fiir einen solchen leeren Choicepoint 148t sich etwa fiir das folgen-
de Beispielprogramm geben, wobei die Tabelle T die beiden Eintriige (f,1,L5)
und (g, 1,L7) enthilt:

L1: try_me_else(L2)
p(X) :- bodyl.
L2: trust_me
switch_on_term(L4,failcode,failcode,L3)
L3: switch_on_struct(1,2,T) (15.6)
L4: try_me_else(L6)
L5: p(£(X)) :- body2.
L6: trust_me
L7: p(g(X)) :- body3.

Fiir einen Aktivator p(h(c)) ist ein solcher ,leerer Choicepoint“ wiihrend der
Abarbeitung der ersten Klausel vorhanden. Zu diesem Zeitpunkt zeigt p[n] fiir
den durch die try-me_else-Anweisung aufgebauten Choicepoint n nach L2. Die
Ausfiihrung der bei L2 stehenden Anweisungen wird aber (im switch-on_struct)



15.2. AQUIVALENZBEWEIS 5/7 127

zum Backtracking fiihren, ohne daf eine weitere Klausel versucht wird. Dennoch
ist der Choicepoint vorhanden, wihrend body! abgearbeitet wird. In ASM5 wird
dagegen fiir den Aktivator p(h(c)) gar kein Choicepoint aufgebaut, da nach
Compilerannahme

(L-CHAIN#(procdef; (act,dbs), dbs; coly)) coly = [p(X) :-Dbody1]

der Code in ASM5 nur aus genau der ersten Klausel besteht. Somit ist das

Bild des ASM5-Stacks unter H nicht mehr der ganze ASM7-Stack, sondern die
Bilder H[n] und H[b[n]] zweier aufeinanderfolgender Knoten werden getrennt
durch eine beliebig grofe (!) Zahl leerer Choicepoints.

ASM5 ASM6 ASM7
regs
o
regs
[ ]
regs ) o
: nl . nly
* nl
o :
breg e : > H(breg) : Hy (breg)
¢ : > H(breg)
ib .
o
. .
n e : »H(n) : Hp(n)
) L H(m)
[ ]
o
o Ho(L
i i )
1

Abbildung 15.1

In Abbildung 15.1 ist die Situation graphisch wiedergegeben. Leere Choi-
cepoints sind durch ‘o’ angedeutet. regs entspricht der aktuellen Belegung der
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Register decglseqreg,subreg und cllreg. Die Abbildung zeigt, dafl den Registe-
rinhalten von ASM5 nicht nur die Registerinhalte von ASM6 bzw. ASM7 ent-
sprechen, sondern zusétzlich die Inhalte von Choicepoints, die in einer Liste nl
enthalten sind. Die Abbildung zeigt auflerdem, daf} die Problematik der leeren
Choicepoints in ASM7 durch eine Funktion Hy und eine zusitzliche Liste nly
formalisiert wurde. Zu beachten ist auch, da am unteren Ende des Stacks ei-
ne zusétzliche Liste leerer Choicepoints von Hy(L) vorhanden sein kann. Diese
verursacht genau wie in der Verfeinerung 3/4 Probleme bei der Terminierung
der ASMs.

Zuordnung der Cutpoints Fiir die Verifikation von 5/6 wird ein Cutpoint
ctpt der ASM5 einfach auf car(H|[ctpt]), den obersten korrespondierenden Cut-
point von ASM6, abgebildet. Eine Funktion H,(H,decglseg[n]) bildet alle Cut-
points aus decglseg[n] entsprechend ab.

Die dazu analoge Annahme, daf cipt auf car(Hy[ctpi]) abgebildet werden
muf, bestand auch bei den ersten Verifikationsversuchen von 5/7. Eine genaue
Analyse der Fehlschliige dieser ersten Versuche zeigte aber, daf der ctpt entspre-
chende Cutpoint irgendwo innerhalb der leeren Choicepoints zwischen H[ctpi]
und H[b[ctpt]] liegen kann, oder das erste Element von H[b[ctpi]] sein kann. Da-
bei gibt es auch noch die Ausnahme, in der b[ctpt] = L ist. Dann liegt der
entsprechende Cutpoint in Hp[L] oder ist selbst L. Die formale Definition der
Ahnlichkeit zwischen decglseq’s aus ASM5 und ASM7 lautet somit (cdr([]) ist
hier als [] zu definieren):

eqh(Hoa Ha []7 [])a
- eqh(Ho, H, [(goal,ctpt),dgl],[]),
= eqh(Hy, H, [],[(goal’ ,ctpt’), dgl']),

eqh(HOa H7 [(gO&l,Ctpt>, dgl]aKgoalIaCtptl)a dgl,])
< eqh(Hyp, H, dgl, dgl’) A goal = goal’
A (ctpt = L D ctpt’ € Hp[Ll] V ctpt’ = 1;
ctpt’ € Ho[L] A ctpt’ & cdr(H[ctpt])

Diagramme datenstrukturabhingiger Grofle Die in den Verfeinerungen
5/6 und 5/7 auftretenden kommutierenden Diagramme sind nicht, wie in den
bisher betrachteten Fillen, Diagramme vom Typ m:n mit konstantem m, n (et-
wam = 1,n =2, ...). Vielmehr wird n durch die Anzahl der Instruktionen
bestimmt, die bis zur nichsten Klausel abzuarbeiten sind. Die Endlichkeit von n
wird zwar implizit durch die Terminierung des CHAIN# bzw. des S-CHAIN#-
Programms aus der Compilerannahme garantiert, fiir ein formales (induktives)
Argument fiir die ist aber eine explizit abnehmende Gréfie n erforderlich. Fiir
5/6 ist dies einfach, da die Zahl n der Instruktionen innerhalb einer Kette direkt
zur Zahl der Klauseln in der Kette korespondiert. Fiir ASMY7 ist dies, wiederum
verursacht durch die Existenz (beliebig langer) leerer Ketten, nicht so. Deshalb
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muf} fiir ASM7 die im Anhang D.3 definierte Prozedur S-COUNT# eingefiihrt
werden, die explizit die Zahl der verbleibenden Instruktionen in einer Restkette
zahlt. Die Terminierung von S-COUNT# ist zwar intuitiv klar, da sie dersel-
ben Rekusionsstruktur wie S-CHAIN# folgt, fiir einen formalen Nachweis wird
aber das neue, in Abschnitt 3 dargestellte Beweisprinzip der Induktion tber
die Schachtelungstiefe von Prozeduren bendtigt. Dieses gestattet den einfachen
Nachweis der Terminierung von S-COUNT# (sowie aller im Anhang D.3 ge-
nannten Hilfsprozeduren).

Fiir den eigentlichen Nachweis der Kommutierung der Diagramme bieten
sich dann 2 Alternativen an, die wir im folgenden diskutieren: Die rekursive
Zerlegung der Diagramme, und der Nachweis von Hilfsbehauptungen fiir die
Einzel-ASMs:

rekursive Zerlegung der Diagramme Bei dieser Technik, die bei 5/6 an-
gewandt wurde, werden die m:n-Diagramme mit datenstrukturabhingigem n
selbst als Refinement aufgefafit, und mit denselben Prinzipien wie das Original-
diagramm bearbeitet, also mit Hilfe des Modularisierungstheorems in kleinere
Teildiagramme zerlegt. Diese Vorgehensweise scheint hier sehr natiirlich, da sich
eine Zusammenhangsinvariante fiir zwei Zwischenzustéinde wihrend der Abar-
beitung eines Diagramms aus dem Fall, dafl beide ASMs direkt vor einer Klau-
sel stehen, durch Verallgemeinerung ergibt: Fiir 5/6 tritt an die Stelle des Falls
is_clause(code(preg,dbs)) A is_clause(code(preq ,dbs)) aus der Zusammenhangs-
invariante INV 56 des Gesamtsystems die schwiichere Forderung, daf die gera-
de abzuarbeitetende Instruktionsfolgen von ASM5 und ASM6 beide zur selben
Klausel fithren miissen. Die so entstehenden schwichere Invariante WINV g fiir
Zwischenzustéinde gilt unabhéingig vom konkreten Zwischenzustand von ASM5
oder ASM6. Sie zerlegt also die in Abb. 15.2 gezeigten Diagramme in 1:0 und
0:1-Teildiagramme.

Paare von Zustinden, die beziiglich WINV ¢ korrespondieren, sind durch
gestrichelte Linien verbunden. call! und call2 bezeichnen wie schon frither den
ersten bzw. zweiten Fall der call rule. Der Zusatz ,,(a)“ bezeichnet den Fall beim
backtracking, in dem breg = L ist, in dem die ASM also die Berechnung mit
failure beendet. Der Zusatz ,,(A)“ bzw. ,,(B)“ teilt den erfolgreichen Aufruf der
call rule auf in den Fall, in dem nur eine Klausel zu bearbeiten ist, und den
Fall, in dem mehrere Klauseln versucht werden miissen (in dem die folgende
Anweisung also ein try-me_else bzw. ein try sein muf). ret* bezeichnet eine
beliebige Anzahl aufeinanderfolgender retry-, retry_me-, trust- oder trust_me-
Anweisungen, und #r* eine beliebige Zahl von try- oder try_me-Anweisungen.
Das Ergebnis der rekursiven Anwendung der Theoreme sind die in Abb. 15.3
gezeigten Diagramme.

Gegeniiber einer Zerlegung des Gesamtbeweises gleich in kleinere Unterdia-
gramme hat die Vorgehensweise den Vorteil einer etwas gréfleren Modularitét
und etwas kleinerer Invarianten. Diese wird erkauft durch die Notwendigkeit,
zwei Zusammenhangsinvarianten INV 54 und WINV 56 bestimmen zu miissen.
Dieses Problem ist hier aber nicht sehr gravierend, da offenbar die Beziehung
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enterl(a)
fail(a)
call2(A)  tryme call2(B) calll(a)
_— _— _—
A 7\
p INV
INV | P | INV INVINV INV
\z \l
_— _—
call2 tr* call2 enterl(a)
faill(a)
calll(a
enterl(b) enterl(b) (@)
fail(b) fail(b)
calll(b) retryme calll(b)  trustme
— —
N INV
INV I | | N INV I | I INV
Y Y A
—_—
enterl(b) retry tr* enterl(b) trust
fail(b) trust fail(b) trustme
calll(b) retryme call1(b)
trustme
cut goal query
_— _— _—
INVI ,[INV INV,[ IINV INV,[ IINV
_— _— —_—
cut goal query

Abbildung 15.2 : Kommutierende Diagramme fiir die Verfeinerung 5/6

preg # start
— ( INV56

< WINV;s6 A is_clause(code(preg,dbs))
A is_clause(code(preg’,dbg)))

(15.7)

gelten muB. Daher geniigt es, sich WINV 56 zu iiberlegen, und die Aquivalenz
(15.7) zur Konstruktion von INV s fiir den Fall preg # start zu benutzen (der
Fall preg = start ist relativ einfach). Die Verfeinerung konnte in 2 Wochen und
8 Iterationen erfolgreich gefiihrt werden. Die Verallgemeinerung von INV zu
WINYV stellte hier kein wesentliches Problem dar. Es ergaben sich die folgenden
Zusammenhangsinvarianten:

HINV56 =
Jh. L esALes Ah[L]=][L] A ctreg € s A ctreg’ € ¢
A stop = stop’ A vireg = vireg’ A (h[breg] # [| — car(h[breg]) = breg’)
A (= ( isretry_me(code(preg’, dbg)) V is_retry(code(preg’, dbs))
V is_trust_me(code(preg’, dbg)) V is_trust(code(preg’, dbg)))
— ctreg’ = car(h[ctreg]))
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tryme
—
Y A 4N AN
\ / / \ / \
\ / / \ / \
Ny ¥ \ ¥ \
—_— —_—
try tryme
call enter trustme trustme
A A A A
| | | |
Y Y Y N
call enter trust trustme
retryme retryme retryme retryme
A A A A A A A A
| | | | | | | |
A A A \ A A A \
retry trust retryme trustme

Abbildung 15.3 : Unterdiagramme fiir die Verfeinerung 5/6

A subreg = subreg’ A hdg(h, decglseqreg) = decglseqreg’
A (preg = start <> preg’ = start)
A (decglseqreg =[] V goal =[] V act = ! V act = true — preg = start)
A ( is_clause(code(preg, dbs)) A ctreg # breg
—  ctreg = b[breg] A breg # L
A decglseq[breg] = decglseqreg A sub[breg] = subreg)
A ( preg # start
—  is_clause(code(preg, dbs)) A is_clause(code(preg’, dbg))
A code(preg, dbs) = code(preg’, dbs)) A ctreg’ = car(h[ctreg])
A (STACK# (breg, b; stack))
( stack C s A decglseqreg cutptsin stack
A (STACK# (breg', b'; stack’))
(stack’ = hl(h, stack) A stack’ C ')
A (Vn. n € stack
— decglseqfn] # [] A goalln] # |
A is_user_defined(act[n]) A hn] # [|
A decglseq[n] cutptsin cdr(stack from n)
A (VY ng. 1ng € hin]
—  sub[n] = sub'[ng]
A hdg(h, decglseq[n]) = decglseq'[ng]
A ct[ng] = car(h[b[n]]))
A (L-CHAIN-RETRY-ME# (p[n], dbs; col))
(APP-CHAINS-RET#(p’, h[n], dbg: cols))
mapcode(col, dbs) = mapcode(cols, dbg)))
A STACKINV;6(true)
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WINV56 =
Jh. LesALes Ah[L] =1 +4 [] Actreg € s A ctreg’ € '

A stop = run A stop = stop’ A vireg = vireg’'
A (h[breg] # [| — car(h[breg]) = breg’)
A (= ( isretry_me(code(preg’, dbg)) V is_retry(code(preg’, dbg))
V is_trust_me(code(preg’, dbg)) V is_trust(code(preg’, dbg)))
— ctreg’ = car(h|ctreg)]))
A subreg = subreg’ A hdg(h, decglseqreg) = decglseqreg’
A preg # start A preg’ # start
A decglseqreg # [| A goal # [] A act # ! A act # true
A (is-try_me(code(preg, dbs)) — is_user_defined(act) A ctreg = breg)
A ( is_clause(code(preg, dbs)) A ctreg # breg
—  ctreg = b[breg] A breg # L
A decglseq[breg] = decglseqreg A sub[breg] = subreg)
A (is_clause(code(preg, dbs)) — ctreg’ = car(h[ctreg]))
A ( is_try_me(code(preg’, dbg)) V is_try(code(preg’, dbg))
— is_user_defined(act’))
A ( isretry_me(code(preg’, dbg)) V is_retry(code(preg’, dbs))
V is_trust-me(code(preg’, dbg)) V is_trust(code(preg’, dbg))
—  breg’ # L A preg’ = p'[breg] A ctreg’ = car(h[b[breg]])
A (is_retry_me(code(preg, dbs)) V is_trust-me(code(preg, dbs))))
A ( isretry_me(code(preg, dbs)) V is_trust_me(code(preg, dbs))
—  ( is_retry_me(code(preg’, dbg)) V is_retry(code(preg’, dbs))
V is_trust_me(code(preg’, dbg)) V is_trust(code(preg’, dbg)))
A breg # L A preg = p[breg]
A (L-CHAIN-RETRY-ME# (preg, dbs; col))
(APP-CHAINS-RET#(p’, h[breg], dbg; cols))
mapcode(col, dbs) = mapcode(cols, dbg))
A ( istry_me(code(preg, dbs))
—  (is_try(code(preg’, dbg)) V is_try_me(code(preg’, dbg)))
A (L-CHAIN-TRY-ME#(preg, dbs; col))
(CHAIN-REC#(preg’, dbg; coly))
mapcode(col, dbs) = mapcode(col;, dbg))
A (is_clause(code(preg, dbs)) A — is_clause(code(preg’, dbs))
—  (is-try(code(preg’, dbg)) V is_try_me(code(preg’, dbg)))
A breg # L A decglseqreg = decglseq[breg]
A subreg = sub[breg] A ctreg = b[breg]
A (L-CHAIN-RETRY-ME# (p[breg], dbs; col))
(CHAIN-REC# (preg’, dbg; coly))
(APP-CHAINS-RET#(p’, h[breg], dbs; cols))
the_cl(code(preg, dbs)) +.; mapcode(col, dbs)
= mapcode(col; @y cola, dbg))
A ( is_try(code(preg’, dbg)) V is_try_me(code(preg’, dbg))
— is_try_me(code(preg, dbs)) V is_clause(code(preg, dbs)))
A (is_clause(code(preg’, dbg)) — code(preg, dbs) = code(preg’, dbs))
A ( is_clause(code(preg, dbs)) V is_try_me(code(preg, dbs))
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V is_retry_me(code(preg, dbs)) V is_trust_me(code(preg, dbs)))
A STACKINV;6(— is_retry_me(code(preg, dbs)))

(STACK# (breg, b; stack))
( stack C s A (cond — decglseqreg cutptsin stack)
A (STACK# (breg’, b'; stack’))
(stack’ = hl(h, stack) A stack’ C ')
A (Vn. n € stack
—  decglseq[n] # [] A goal[n] # [] A is_user_defined(act[n])
A decglseq[n] cutptsin cdr(stack from n)
A (VY ng. mp € h[n]
—  sub[n] = sub’[ng] A ct[ng] = car(h[b[n]])
A hdg(h, decglseq[n]) = decglseq’'[ng]
A ( n # breg
V = is_try-me(code(preg’, dbg))
A = istry(code(preg’, dbg))
V is_try_me(code(preg, dbs))
S b # [
A (CHAIN-RETRY-ME-FL# (p[n], dbs; col))
(APP-CHAINS-RET# (p', h[n], dbg; coly))
mapcode(col, dbs) = mapcode(cols, dbg))))

Hilfsbehauptungen iiber die ASMs Wenn man den Aquivalenzbeweis fiir
5/6 analysiert, so stellt man fest, dafl in den Beweisen der 0:1-Diagramme eine
grofle Zahl von Eigenschaften der ASMS5 als invariant gezeigt werden miissen, die
implizit iiber den Zusammenhang zu ASMS5 in die Invariante codiert sind. Eine
Alternative dazu ist es, direkt Hilfsbehauptungen iiber ASM6 allein zu formulie-
ren, die die Abarbeitung von Ketten der ASM6 betreffen. Wir haben fiir ASM7
zunéchst mit der Technik der rekursiven Zerlegung der Diagramme eine Losung
erarbeitet. Es zeigte sich, dafl die Verallgemeinerung der Invarianten INV 57 zu
WINV 57 im Gegensatz zu 5/6 gewaltige Schwierigkeiten verursacht: WINV 5,
hat letztlich den 4-fachen Umfang von WINV54. Zu der Bestimmung der kor-
rekten Version und damit zur Verifikation von 5/7 wurden 2 Monate und 20
Iterationen bendtigt. Deshalb haben wir anschlieend eine Alternative versucht.
Wie die Statistik am Ende des Abschnitts zeigt, fithrte diese Technik zu sehr viel
kleineren Beweisen. Fiir komplizierte Verfeinerungen ist diese Technik deshalb
vorzuziehen, auch wenn sie die Problematik, eine korrekte Zusammenhangsinva-
riante zu finden, um das zusitzliche Problem verschirft, Hilfsbehauptungen zu
finden, die nicht nur korrekt sind, sondern auch in den Gesamtbeweis ,,passen.

Als Hilfsbehauptungen iiber ASM7 wurde zunichst formuliert, daf§ die Abar-
beitung einer beliebigen (Rest-)Kette zu einem der folgenden Ergebnisse fiihrt:

e Falls die Kette leer und breg = L ist, wird der Lauf von ASM beendet mit
stop = failure
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e Falls die Kette leer und breg # L ist, erreicht die ASM einen Zustand,
in dem die Kette komplett abgearbeitet und soeben mit Backtracking
verlassen wurde, d.h. decglseqreg, subreg, ctreg, vireg sowie der Stack sind
dann unveréindert, preg zeigt auf das oberste Stack-Element p[breg].

e Falls die Kette nichtleer ist, wird ein Zustand erreicht, in dem die erste
Klausel der Kette erreicht ist, d.h. decglseqreg, subreg, ctreg, vireg sind
ebenfalls unverindert, preg zeigt auf die erste Klausel der Kette. Auf den
Stack wurden eine Anzahl von Choicepoints gelegt, die alle decglseqreg,
subreg und ctreg enthalten, und deren Ketten aneinandergehéngt genau
die Klauseln der Ausgangskette bis auf die erste enthalten.

Formalisiert ergibt dies das Lemma chain7:

decglseq’ = decglseqq A sub’ = suby A ct = ctg A p’' = pj
A b’ = by A vireg' = vireg A stop’ =run Asj Cs' A L € s,
A decglseqregy # [] A goal'y # [] A is_user_defined(act’q)
A (STACK#(breg', b'; stack’)) stack’ = stack A stack C s’
A ( is_retry(code(preg’, dbr)) V is_retry_me(code(preg’, dbr))
V is_trust(code(preg’, dbz)) V is_trust_-me(code(preg’, dbr))
D stack # [] A preg’ = p'[car(stack)] A decglseqreg’ # ]
A goal’ # [] A decglseqreg, = decglseq’[car(stack)]
A subregy, = sub’[car(stack)] A ctreg), = ct[car(stack)]
A stackg = cdr(stack) ;
subregy = subreg’ A decglseqreg), = decglseqreg’
A ctreg), = ctreg’ A stackg = stack)
A (S-ANY-CHAIN#(act'g, preg’, dbr; col))

col = coly
— 1 kappa.
(loop

if stop’ = run then
RULE' (mkco3res(dby, procdeftab); s', vireg', stop’, breg,
ctreg’, sub’, subreg’, decglseq’, decglseqreg’, p’,

preg’, b', ct)
times kappa)
( colp =]

D stackyg = [] D stop’ = failure A breg’ = L ;
preg’ = p'[car(stacke)] A decglseqreg’ = decglseqregy,
A subreg’ = subreg) A ctreg’ = ctreg)
A vireg' = viregy A sy C s’ A stop’ = run
A (STACK#(breg', b'; stack))
( stack = stacky A stack C s’
A (Vn. n € stack
—  decglseq’[n] = decglseqq[n]
A sub’[n] = subg[n] A b’[n] = bg[n]
A ctfn] = ctoln] A p'ln] = ph[n])) ;
decglseqreg’ = decglseqreg), A subreg’ = subreg,
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A ctreg’ = ctregf, A vireg' = vireg| A sy C s’
A stop’ = run A is_clause(code(preg’, dbr)) A preg’ = car(colp)
A (3nl. (STACK#(breg', b'; stack))
(stack = append(nl, stackg) A stack C s')
A (S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p', nl, dby;
col)) col = cdr(colp)
A(Vn. néenl
—  decglseq'[n] = decglseqreg;,
A sub’[n] = subregy A ct[n] = ctregy)
A (Vn. n € stackg
—  decglseq'[n] = decglseqq|n]
A sub’[n] = subg[n] A b’[n] = bg[n]
A ctfn] = ctofn] A p'[n] = ph[al))

Der Beweis erfolgt durch Induktion {iber die Anzahl der Instruktionen der
Kette. Auf diesem Lemma aufbauend kann gezeigt werden, dal wenn soeben
Backtracking stattfindet und ein Stack von Choicepoints vorliegt, der mit ei-
ner Reihe leerer Choicepoints beginnt, ein Zustand erreicht wird, in dem die
leeren Choicepoints alle abgebaut wurden. Formalisiert ergibt dies das Lemma
emptychains7:

decglseq’ = decglseqq A sub’ = suby A ct = ctg A p’ = pj
Ab' = by A vireg' = vireg) A stop’ =run Asj Cs' A L € s
A decglseqreg’ # [] A goal’ # []
A (STACK#(breg’, b'; stack’)) stack” = stack A stack C s’
A ( isretry(code(preg’, dbr)) V is_retry_me(code(preg’, dbr))
V is_trust(code(preg’, dby)) V is_trust_me(code(preg’, dbz)))
A stack = append(nl,stackg) A stack # [| A preg’ = p'[car(stack)]
A(¥n. néenl
— decglseq/[n] # [] A goal'[n] # [
A is_user_defined(act’[n]))
A (S-APP-CHAINS-RET#(decglseq', p’, nl, dbz; col)) col =[]
— 3 kappa. (loop
if stop’ = run then
RULE'(mkco3res(dbz, procdeftab); s’, vireg', stop’, breg/,
ctreg’, sub’, subreg’, decglseq’, decglseqreg’, p',
preg’, b’, ct)
times kappa)
(stackg = [| D stop’ = failure A breg’ = L ;
preg’ = p'[car(stacky)]
A decglseqreg’ # [] A goal’ # ||
A vireg' = viregj, A sj C s’ A stop’ = run
A (STACK#(breg', b'; stack))
( stack = stackg A stack C s’
A (Vn. n € stack
—  decglseq’[n] = decglseqg[n]
A sub’[n] = subg[n] A b’[n] = bg[n]
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A ct[n] = cto[n] A p'[n] = pg[n])))

Schliefllich bendétigt man die Kombination von chain7 und emptychains?,
also ein Lemma nextclause?, das besagt, dafl Backtracking in einen Stack von
Choicepoints zum ersten nichtleeren Choicepoint fiihrt, und die dort gefundene
Kette zu einer Klausel und neuen Choicepoints reduziert wird. Formal:

decglseq’ = decglseqq A sub’ = suby A ct = ctg A p’ = pj
A b’ = by A vireg' = vireg| A stop’ = run A sy Cs' A L € s
A decglseqreg’ # [] A goal’ # ||
A (STACK#(breg', b'; stack’)) stack’ = stack A stack C s’
A ( is_retry(code(preg’, dby)) V is_retry_me(code(preg’, dbr))
V is_trust(code(preg’, dby)) V is_trust_me(code(preg’, dbr)))
A stack = append(nl,stackg) A stackg # [] A preg’ = p'[car(stack)]
A(Vn. nenl
—  decglseq’[n] # [] A goal'[n] # [] A is_user_defined(act'[n]))
A (S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p’, nl, dbz; col)) col = ]
A (S-CHAIN-RET# (act’[car(stacke)], p[car(stacko)], dbr; col))
col = coly
A colg # [] A decglseq’[car(stacky)] # []
A goal'[car(stacke)] # []
A is_user_defined(act’[scar(stacko)])
— 3 kappa. (loop
if stop’ = run then
RULE' (mkco3res(dby, procdeftab); s', vireg’, stop’, breg’,
ctreg’, sub’, subreg’, decglseq’, decglseqreg’, p/,
preg’, b', ct)
times kappa)
( decglseqreg’ = decglseqg[car(stacky)]
A subreg’ = suby[car(stackg)] A ctreg’ = cto[car(stacky)]
A vireg' = viregj, A sy C s’ A stop’ = run
A is_clause(code(preg’, dbr)) A preg’ = car(colp)
A (I nl;.  (STACK#(breg', b'; stack))
( stack = append(nl;, cdr(stacky))
A stack C ')
A (S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p', nly, dbz;
col)) col = cdr(colp)
A(Vn. nenl
—  decglseq'[n] = decglseqreg’
A sub’[n] = subreg’ A ct[n] = ctreg’)
A (Vn. n € cdr(stacky)
—  decglseq'[n] = decglseqq|n]
A sub’[n] = subg[n] A b’[n] = bg[n]
A ctln] = ctofn] A p'[n] = ph[al)))

Mit diesen Hilfsbehauptungen lassen sich die Diagramme von 5/7 dann wie
in Abb. 15.4 gezeigt zerlegen.
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call2(A)  try_me call2(B)
_— —
EINV
CINVi 1EINV CINV1
_— - — > —_— >
call2 chain7 call2 chain7
success true goal cut
—_— —_—
CINV1 FINV1 CINV1 CINV1 CINV1 CINVi CINV1 1CINV
—_— —_—
success true goal cut
calll(a) calll(a) calll(a)
faill(a) faill(a) faill(a)
enterl(a) enterl(a) enterl(a)
_ _ _
FINV
CINV1 FINVi CINV1 CINV1
FINV
_ _ - = = _— — — = >
calll(a) calll(b) emptychains7 calll(b) emptychains?
fail(a) fail(b) fail(b)
enterl(a) enterl(b) enterl(b)
call2
calll(b) calll(b)
fail(b) fail(b)
enterl(b) retry_me enterl(b) (rust_me
CINV1 EINV1 CINV1 1EINV
- . _
ca]]l(b) nextclause7 Calll(b) nextclause7
fail(b) fail(b)
enterl(b) enterl(b)
calll(b)  retry_me calll(b)  ¢rust_me
CINV1 EINV1 CINV1 1EINV
—_ - — — > —_— - — — >
call2 nextclause7 call2 nextclause7

Abbildung 15.4 : Kommutierende Diagramme fiir die Verfeinerung 5/7
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CINYV ist der Fall der in der Zusammenhangsinvariante, in dem preg = start
gilt, FINV der Fall, in dem die n&chste Instruktion eine Klausel ist. Im Fall
FINV ist der Ablauf beider ASMs beendet. Es zeigt sich, daf§ die komplizier-
testen Beweise diejenigen sind, in denen Backtracking aufgerufen wird (die 7
Diagramme der unteren Hilfte von Abbildung 15.4). Die Beweise fiir die ver-
schiedenen Varianten der ersten 5 Diagramme, kénnen wie angedeutet, iiberla-
gert werden. Als Vorbedingung geniigt dabei die Invariante, wenn die erste aus-
zufithrende Regel von ASM5 und ASM7 durch einen Backtrack-Aufruf ersetzt
wird. Die letzten beiden Diagramme lassen sich auf die jeweils dariiberliegen-
den reduzieren, in dem sofort das chain7-Lemma angewandt wird (um die leere
Kette der ASMT zu beseitigen).

Als Gesamtergebnis ergeben sich fiir die rekursive Zerlegung in Teildiagram-
me ein Aufwand von 17009 Beweisschritten und 1521 Interaktionen. Die Verifika-
tion unter Verwendung von Hilfsbehauptungen konnte in 1 Woche durchgefiihrt
werden. Sie erforderte nur noch 7473 Beweisschritte und 1351 Interaktionen.



Kapitel 16

7/8: Umgebungen und
Stack-Sharing

16.1 Definition von ASMS8

Nachdem mit ASM7 die Kompilation der Priadikatstruktur abgeschlossen ist,
wird in der Verfeinerung von ASM7 nach ASM8 nun die Kompilation der ein-
zelnen Klauseln vorbereitet. Dazu ist es zunéchst erforderlich, die Datenstruktur
der decglseq’s so umzucodieren, dafl die darin enthaltenen Goals durch Zeiger in
den Code des Rumpfs von Klauseln ersetzt werden kénnen. Um dies moglich zu
machen, wird in ASM8 die bei Unifikation berechnete Substitution nicht mehr
direkt auf den Klauselrumpf der betrachteten Klausel angewandt, sondern erst
angewandt, wenn ein neuer Aktivator act berechnet wird. Dadurch enthalten die
einzelnen goal’s aus den decglseq’s nun alle Endstiicke von Klauselriimpfen des
Prolog-Programms. Zwar enthalten die goal’s noch umbenannte Variablen, wes-
halb sie noch nicht direkt durch Zeiger in den Quellcode ersetzt werden kdnnen
(dies wird im néchsten Verfeinerung 8/9 geschehen), dennoch haben durch den
Verzicht auf sofortige Anwendung der berechneten Substitution in der enter rule
das alte und das neu berechnete decglseqreg nun einen Grofiteil an Informatio-
nen gemeinsam, der durch Umstrukturierung nun nur noch einmal gespeichert
werden muf} (Sharing).

Dies geschieht wie folgt: Statt ein decglseqreg mit [(goaly, ctpty), (goals,ctpts),
(goals,ctpts), ...] zu belegen, wird goal; in einem neuen Register goalreg direkt
zugreifbar gemacht. Fiir die restliche Information wird eine Umgebung (engl. en-
vironment) angelegt. Formal ist eine Umgebung analog zu einem Choicepoint.
Sie besteht aus ein Element einer dynamischen Sorte enwvnode, die in einem
Register ereg gespeichert wird (analog zu breg). An dem Knoten hiingen dann
mit Hilfe einer dynamischen Funktion cutpt der aktuelle Cutpoint: cutpt[ereg] =
ctpty . Das zweite Goal von decglseqreg wird mit einer dyn. Funktion c¢g (von engl.
continuation goal) adressiert: cg[ereg] = goalz. Die Verkettung zur restlichen In-
formation (also zu cipta, goals, etc.) wird iiber eine Verkettung der Umgebungen
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mit einer Funktion ce : envnode — envnode (engl. continuation environment)
realisiert. Es ist also cutpt[ce[ereg|] = cipta, cg[ce|ereg]] = goals usw..

Die Umcodierung der Informationen des decglseqreg macht natiirlich eine
analoge Umcodierung der Informationen fiir einen Choicepoint n notwendig.
An die Stelle von decglsegreg[n] treten in ASM9 zwei Funktionen goal[n] und
e[n], die analog zu goalreg und ereg sind.

Die Reprisentationsinderung fiir die decglseq’s wirft die Frage auf, ob Um-
gebungen auf einem separaten (Umgebungs-)Stack realisiert werden miissen.
Dies ist nicht so, es ist moglich Umgebungen und Choicepoints auf demselben
Stack abzulegen, und dabei eine echte Stack-Disziplin einzufiihren, die nicht
mehr benétigte Stack-Knoten (destruktiv) iiberschreibt. Die Sorte envnode ist
also identisch zur Sorte node.

In [BR95] wird dazu zunichst in ASMS8 ein gemeinsamer, aber nicht destruk-
tiv modifizierter Stack eingefiihrt, und ein Hiding Lemma (S. 33) formuliert, das
es dann erlaubt, den Stack in ASM9 in einen destruktiv modifizierten umzuwan-
deln. Dies erschien uns fiir die Verifikation ungiinstig, weil in der Zwischenstufe
eine dynamische Funktionen tos eingefiihrt werden muf}, die ein Maximum zwei-
er Knoten abhéngig von der dynamischen Stack-Verkettungsfunktion — liefern
muf} (S. 32). Eine derartige Definition ist zwar moglich, aber aufwendig. Sie
wiirde nur in ASMS8 benétigt, und ist unnétig, wenn man in ASM8 sofort zur
Stack-Représentation von ASM9 iibergeht, was wir getan haben. Das Hiding
Lemma wird somit zum Bestandteil der Verifikation der Verfeinerung 7/8. Die
Einfiihrung eines destruktiv modifizierten Stacks, der sowohl Choicepoints als
auch Environments enthilt, wird in unserer Losung komplett in der Verfeinerung
7/8 abgehandelt, und nicht auf 2 Verfeinerungen aufgeteilt.

Um einen destruktiv modifizierten Stack zu erlauben, fithren wir auf den
Knoten des Stacks, die nun mehr und mehr die Rolle von Adressen erhalten,
eine totale Ordnung <, sowie Funktionen +1 und —1 zum Inkrementieren und
Dekrementieren der Adresse des obersten Stackelements ein. Allokation und De-
allokation von Knoten erfolgt nun nicht mehr mit der Funktion new relativ zu
der bisher verwendeten Menge s der allokierten Knoten (i.e. zur Triigermen-
ge der dynamischen Sorte node der ASM), sondern durch Inkrementieren des
Zeigers auf das oberste Stackelement. Der Stackzeiger wird nun auch dekremen-
tiert, wenn Umgebungen oder Choicepoints nicht mehr zugreifbar werden, so
daf die Inhalte alter Stackknoten (nach erneutem Inkrementieren) iiberschrie-
ben werden. Allokierte Knoten, die auflerhalb des gegenwértigen Stacks liegen,
sind deshalb ab ASMS8 nicht mehr vorhanden. Die Register breg und ereg ent-
halten nun zwei Zeiger in den Stack. Den Kern der Aussage des Hiding-Lemmas
bildet nun die Aussage, daf die zu einem Choicepoint n gehérenden Umgebun-
gen e[n], cele[n]], ... immer unterhalb von n liegen, sofern neue Knoten (so-
wohl Choicepoint- als auch Umgebungsknoten) immer bei maz(breg,ereg) + 1,
also oberhalb des Maximums von breg und ereg allokiert werden. Dasselbe gilt
dann auch umgekehrt fiir die Umgebungsknoten n': Die Choicepoints cutpt[n'],
cutpt[b[n']] liegen ebenfalls immer unterhalb von n'. Auch diese werden durch
das Uberschreiben des Knotens max(breg,ereg) + 1 dann nicht betroffen. Fiir die
ASMBS ergeben sich so folgende Regeln:
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backtrack =
if breg = | then stop := failure
else preg := plbreg]

call rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
if preg = start A is_user_defined(act)
then if procdef; (act,dby) = failcode
then backtrack
else preg := procdefr(act,dbr)

ctreg := breg
cut rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
ifact =!

then breg := cutpt[ereg]
goalreg := rest(goalreg)

enter rule
if is_clause(code(preg, dbr))
then let cla = rename(clause(code(preg, dbr)), vireg)
let act = subreg ~; car(goalreg)
let mgu = unify(act, hd(cla))
if mgu = nil
then backtrack
else let tmp = max(ereg,breg)+1
ce[tmp] := ereg
ereg := tmp
cg[tmp] := rest(goalreg)
cutpt[tmp] := ctreg
goalreg := bdy(cla)
subreg := subreg o mgu
vireg := vireg +1
preg := start

fail rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
if act = fail
then backtrack

goal success rule
if goalreg = [| A mereg = L
then goalreg := cglereg]
ereg := celereg]

query success rule
if goalreg = [| A ereg = L
then stop := success
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retry rule

if code(preg,dby) = retry(N)

then ereg := e[breg]
goalreg[breg| := goal[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sublbreg]
p[breg] := preg +1
preg := N

retry_me_else rule
if code(preg,dby) = retry_me_else(N)
then ereg := e[breg]
goalreg := goal[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub|[breg]
p[breg] := N
preg := preg +1

switch_on_constant rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
if code(preg, db;) = switch_on_constant(i, tabsize, table)
then let x; = arg(act,i)
preg := hashc(table, tabsize, constsym(x;), dbr);
if preg = failcode then backtrack

switch_on_structure rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
if code(preg, db7) = switch_on_structure(i, tabsize, table)
then let x; = arg(act,i)
preg := hashs(table, tabsize, funct(x;), arity(x;), dbr);
if preg = failcode then backtrack

switch_on_term rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
if code(preg, db7) = switch_on_term(i, Ny, N., N,, N;)
then let x; = arg(act,i)
if is_struct(x;) then preg := N; else
if is_const(x;) then preg := N.. else
if is_var(x;) then preg := N, else
if is_list(x;) then preg := Ny;
if preg = failcode then backtrack

true rule
let act = subreg ~; car(goalreg)
if act = true
then goalreg := rest(goalreg)
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trust rule

if code(preg,db7) = trust(N)

then ereg := e[breg]
goalreg := goal[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
breg := b[breg]
preg := N

trust_me rule

if code(preg,db7) = trust_me

then ereg := e[breg]
goalreg := goal[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
breg := b[breg]
preg := preg +1

try rule

if code(preg,db7) = try(N)

then let tmp = max(ereg,breg) +1
b[tmp] := breg
e[tmp] := ereg
goal[tmp] := goalreg
sub[tmp] := subreg
p[tmp] := preg +1

breg := tmp
ct[tmp] := ctreg
preg := N

try_me rule
if code(preg,db7) = try_me_else(N)
then let tmp = max(ereg,breg)+1
b[tmp] := breg
e[tmp] := ereg
goal[tmp] := goalreg
sub[tmp] := subreg
p[tmp] := N
breg := tmp
ct[tmp] := ctreg
preg := preg +1

16.2 Aquivalenzbeweis 7/8

Die Verifikation von 7/8 stellt 3 wesentliche Probleme: Erstens mufl der Zu-
sammenhang der zwischen den decglseq’s und den Komponenten von ASMS8
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priizisiert werden. Hier ergab sich eine Modifikation der query success-Regel,
und der 1:1-Zuordnung von Regeln, die im folgenden Abschnitt diskutiert wird.
Zum zweiten muf in der Zusammenhangsinvariante die Korrektheit des Stack-
Sharings explizit gemacht werden. Schliefllich fiihrt die Verschiebung der Substi-
tution zu einer zusitzlichen Compilerannahme fiir 7/8. Die 3 Probleme werden
in den folgenden Abschnitten diskutiert.

Zusammenhang der Umgebungen zu den decglseq’s Fiir die Verifikation
von 7/8 war es zuniichst notwendig, die Initialisierung der Umgebungen, den
Zusammenhang der decglseq’s aus ASM7 mit den Komponenten von ASMS8 sowie
das Abbruchkriterium der ASMS8 zu prizisieren. Diese hingen eng zusammen,
da die Wahl der initialen Umgebung sowohl die Zusammenhangsinvariante als
auch das Terminierungskriterium in der query success-Regel beeinflu3t. Die im
vorigen Abschnitt gezeigten ASM-Regeln enthalten bereits die hierfiir gegeniiber
[BR95] notwendigen Prizisierungen.

Fiir die Initialisierung haben wir ereg auf L gesetzt. Sowohl die Funktion ce
als auch die Funktion cutpt miissen fiir | auf | zeigen. Die Initialisierung von cg
ist beliebig, goalreg wird mit der initialen Anfrage belegt. Aus der Initialisierung
ergibt sich die folgende Berechnungsvorschrift fiir decglsegreg und decglsegn] aus
ASMY7 aus den Komponenten von ASMS:

(STACK# (ereg,ce;estack))
decglseqreg = subreg ~,4 [{(goalreg, cutpt[ereg]) |
decglseqof(cutpt, cg, ce, estack)]

(STACK# (e[n],ce;estack’)) decglseq[F[n]]
= sub[F([st]] ~4 Fa(F,[(goal[n],cutpt[e[n]]) |
decglseqof(cutpt, cg, ce, estack’)])

Dabei wird die Zuordnung der Choicepoints von ASM8 zu Choicepoints von
ASMTY wie in den friiheren Verfeinerungen 1/2, 2/3, etc. durch eine dynamische
Funktion F hergestellt. estack bzw. estack’ sind der bei ereg bzw. e[n] beginnen-
de, mit ce verkettete Stack von Umgebungen. Die Knoten dieser Stacks werden
mit demselben Programm STACK# (zur Definition siehe Abschnitt 11.2) wie
bei den Choicepoints berechnet. Die Funktion decglseqof sammelt die Informa-
tion an den entsprechenden Knoten auf:

decglseqof(cutpt,cg,ce,[]) =[]

decglseqof(cutpt,cg,ce,[n | estack])
= [{cg[n],cutpt|ce[n]]) | decglseqof(cutpt,cg,ce,estack)]

Bis hierhin stimmen die Definitionen wohl mit den in [BR95] gegebenen
iiberein. Lediglich die Initialisierung von ereg mit L fehlt, der Zusammenhang
der Register wurde priizisiert, und die Definition der Funkion G (S. 32f), die
wegen moglicher Zyklen als Programm zu realisieren wére, wurde in den Aufruf
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von STACK# und decglseqof aufgeteilt. Abgewichen sind wir hingegen beim
Terminierungskriterium: In [BR95] wird das Kriterium fiir query success (in
unsere Notation iibersetzt) als

goalreg = 1 A (STACK#(ereg,ce;estack)) V n € estack. goal[n] =[]

gegeben. Nun ist es zwar korrekt, die Berechnung zu beenden, wenn keine Goals
mehr zu bearbeiten sind. Der Abbruchtest ist aber sehr aufwendig, da alle goal[n]
untersucht werden miissen. Die Optimierung beseitigt auflerdem alle Anwendun-
gen der goal success-Regel in ASM7, die zum Schlul in ASM7 vor dem query
success stattfinden. Die behauptete 1:1-Zuordnung der ASM-Regeln ist dann
nicht gegeben. Analysiert man die folgende ASM9, so stellt man fest, dafl die
Optimierung dort auBerdem (im wesentlichen) wieder riickgéngig gemacht wird.
Wir haben deshalb den Regeltest fiir query success zu

goalreg = L A ereg = L

abgeiindert. Dies entspricht genau dem Regeltest der folgenden ASM9, und
entspriche in ASM7 einem Test decglsegreg = [([],ctpt) ]. Damit werden also
die letzte goal success und query success-Anwendung aus ASM7 zur Anwen-
dung von query success in ASM8 zusammengezogen Es ist an dieser Stelle also
ein 2:1-Diagramm zu verifizieren. Das 2:1-Diagramm seinerseits ist unvermeid-
lich, da man aus der Zusammenhangsinvariante leicht abliest, daf} es gar keine
Mboglichkeit gibt, in ASMS8 einen Zustand zu repriisentieren, der decglseqreg = []
entspricht.

Stack-Sharing Die heikelste Aufgabe bei der Erstellung der Zusammenhangs-
invariante stellt die Explizitmachung des Stack-Sharing in ASMS8 dar. Die Zu-
sammenhangsinvariante muf sicherstellen, daf§ das Allokieren von Choicepoints
und Umgebungen keine noch relevanten Choicepoints oder Umgebungen iiber-
schreibt. Um in den folgenden Formeln passende Aufrufe des STACK#-Pro-
gramms zu sparen bezeichnen wir dazu im folgenden mit estack den aktuellen
(bei ereg beginnenden) Stack von Umgebungen, mit bstack den (bei breg be-
ginnenden) aktuellen Stack von Choicepoints, und mit estack[n] den mit e[n]
beginnenden Umgebungsstack eines Choicepoints n. Dann werden in der Zu-
sammenhangsinvariante zunéchst die folgenden offensichtlichen Eigenschaften
gebraucht:

e Der Choicepointstack bstack und der Umgebungsstack estack sind dis-
junkt (durch das Pridikat disjoint(estack,bstack) formalisiert)

e Der Choicepointstack bstack ist ebenfalls disjunkt zu jedem Umgebungs-
stack estackln] fiir jeden Choicepoint n € bstack

¢ Die Choicepoints in bstack sind bzgl. < absteigend geordnet (durch ordered(bstack)
formalisiert)
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e Auch die Elemente der Umgebungsstacks estack und estack[n] sind abstei-
gend geordnet,

e Die Umgebung e[n] eines Choicepoints n liegt unterhalb des Choicepoints
(dies ist die Aussage des Hiding Lemmas).

Leider reichen diese Eigenschaften nicht aus. Die Verifikation zeigte, dafl
noch eine Anzahl weiterer Eigenschaften notwendig ist, die zunéchst nicht of-
fensichtlich sind. Die beiden wichtigsten sind:

e breg liegt nie unterhalb von cutpi]ereg]

e ct[n] liegt nie oberhalb des Choicepoints n, und auch nie unterhalb von
cutpt[e[n]]

Hinzu kommen Eigenschaften, die garantieren, dafl keine Zustinde unter-
halb von L liegen, sowie die schon 6fter benétigten cutptsin-Eigenschaften fiir
Cutpoints.

Verschiebung der Substitution Die Verschiebung der Substitution auf den
spatmoglichsten Zeitpunkt scheint zunfchst eine harmlose Modifikation zu sein.
Versucht man aber die Vertriiglichkeit der beiden enter-Regeln von ASM7 und
ASMS8 zu zeigen, so st6Bt man auf das Problem, daf} die auf einen Aktivator in
ASM7 und ASM8 angewandte Substitutionen verschieden sind. Betrachten wir
dazu die Situation, in der ein Aktivator mit dem Kopf einer bereits mit vireg
umbenannten Klausel H : — B unifiziert wird. Nehmen wir an, daf} die bisher
berechnete Substitution in subreg und subreg’, sowie die beiden Aktivatoren act
und act’ gleich sind. Dann berechnen sowohl ASM7 als auch ASM8 denselben
Unifikator mgu. Beide berechnen dann ein neues goal, das aus dem Literal B
besteht. ASM7 instanziert B sofort mit mgu, ASM8 berechnet nur die neue
Substitution subreg o mgu. Wenn nun B selbst zum Aktivator wird, instanziert
ASM8 B mit dieser zusammengesetzten Substitution, und nicht nur mit dem
mgu. Damit die beiden Aktivatoren gleich sind, muf} also

(subreg o mgu) ~y B = mgu ~; B

gelten. Dies ist der Fall, weil die Anwendung von subreg keinen Effekt auf B
hat. Die Klausel H : —B, also insbesondere B wurde ja mit einem wvireg umbe-
nannt, das vorher nicht verwendet wurde. Somit sollten die Variablenbindungen
von subreg keine mit vireg umbenannten Variablen enthalten. Um dieses Argu-
ment zu formalisieren, haben wir Pradikate ¢l < y; vireg, L <ty; vireg, dgl <gu;
vireg und subreg <sy; vireg definiert, die besagen, daf} die Klausel cl, die de-
corated goal-Liste dgl, das Literal L bzw. die Substitution subreg keine mit vireg
umbenannten Variablen enthalten. Der Nachweis, dafl subreg keine Wirkung auf
das Literal B hat, reduziert sich dann darauf, daf} fiir die Umbenennungsfunk-
tion rent auf Literalen
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rent(L,vireg) <y; vireg +1

gilt. Diese Forderung kann aber bei einer natiirlichen Definition der Umben-
nung, die die Homomorphie-Eigenschaft besitzt (fiir die also rent(f(t),vireg) =
f (rent(t,vireg)) gilt), nur gewihrleistet werden, wenn das umzubennende Li-
teral keine bereits umbenannten Variablen enthilt. Daraus ergibt sich

die

Compilerannahme fiir die Verfeinerung 7/8: Das
zu compilierende Prolog-Programm enthilt keine umbe-
nannten Variablen.

Die Annahme ist natiirlich in der Realitdt einfach dadurch gegeben, daf
umbenannte Variablen keine einlesbare Reprisentation haben. Dennoch macht
die formale Verifikation hier eine implizite Anforderung explizit, die bei der
informellen Analyse nicht entdeckt wurde.

Die neue Compilerannahme formulieren wir iiber die Ausgangsdatenbasis db
von ASM1:

mapclause(procdef(lit,db),db) <.,; 0

Sie 148t sich iiber die bisherigen Compilerannahmen leicht auf die Datenbasis
db; von ASMT propagieren.

Als Zusammenhangsinvariante erhalten wir schliefilich nach 12 Versuchen
mit einem Aufwand von 1 Monat die folgende Formel:

INV78 =
JF. Fl]=LlALle€s
A (stop = run — decglseqreg # [])
A stop = stop’ A preg = preg’ A vireg = vireg’ A subreg = subreg’
A ctreg = Flctreg'] A breg = F[breg'] A ce[L] = L A cutpt[L] = L
A = breg’ < L A (breg’ # L — b’[breg’] < breg’) A —ereg <« L
A subreg’ <g,; vireg' A = breg’ < cutpt[ereg]
A ( preg’ # start A stop’ = run
— goalreg # [] A isret(code(preg’, dbr))
D breg # L A preg’ = p'[breg'] ;
— breg’ < ctreg’ A — ctreg’ < cutpt|ereg]
A (S-CHAIN-REC#(act, preg, dbz; col)) tt))
A (STACK#(breg’, b’; stack’))
( (STACK#(breg, b; stack)) (Fi(F, stack’) = stack A stack C s)
A F injon stack’ A ordered(stack’)
A ( stop =run
— (STACK#(ereg, ce; estack))
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(decglseqreg’ := [(goalreg, cutpt[ereg]) |
decglseqof(cutpt, cg, ce, estack)]
( decglseqreg = subreg ~; Fq(F, decglseqreg’)
A decglseqreg’ <gy; vireg'
A disjoint(estack, stack’) A ordered(estack)
A (preg’ = start D decglseqreg’ cutptsin stack’ ;
- is_ret(code(preg’, dbr))
—  decglseqreg’ cutptsin stack’ from ctreg’

A (ctreg’ = L V ctreg’ € stack’))))
AV n. STACKINV78),

wobei

isret(instr) <»  is_retry(instr) V is_retry_me(instr)
V is_trust(instr) V is_trust_me(instr)

STACKINVyg =
n € stack’
—  sub[F[n]] = sub’[n] A p[F[n]] = p'[n] A ct[F[n]] = Flct'[n]]
A b[F[n]] = F[b'[n]] A (ct'[n] # L — ct’[n] € cdr(stack’ from n))
A-n<ct/[n] Aen] € nA-en €L A= ct'n] < cutptlen]]
A = breg’ < n A goal[n] # [] A sub’[n] <sy; vireg’
A (S-CHAIN-RET#(act(F[n]), p[F[n]], dbz; col)) tt
A (STACK#(e[n], ce; estack))
(decglseqreg’ := [(goal[n], cutpt[e[n]]) |
decglseqof(cutpt, cg, ce, estack)])
( decglseqreg’ cutptsin stack’ from ct’[n]
A decglseqreg’ <g,; vireg'
A disjoint(estack, stack’ from n) A ordered(estack)
A decglseq[F[n]] = sub[F[n]] ~4 Fa(F, decglseqreg’)



Kapitel 17

8/9: Compilation von
Klauseln

17.1 Definition von ASM9

Im Refinement von ASM8 zu ASM9 wird die Bearbeitung von Klauseln in Ein-
zelinstruktionen fiir jedes Literal zerlegt. Dazu wird im Speicher dby von ASM9
statt einer Klausel p :- q1, ...q, nun die Instruktionsfolge

allocate

unify(p)

call(qq)

.. (17.1)
call(q,)
deallocate
proceed

abgelegt. Die Rolle des goalreg aus ASM8 im Fall preg = start wird nun vom
Programmzihler preg’ der ASMO selbst iibernommen (solange preg # start gilt,
sind preg und preg’ gleich). goalreg = [g;, . .. gn] entspricht nun der Situation, in
der preg’ auf eine Anweisung call(q;) zeigt. Die Situation in ASMS8, in der preg
auf eine Klausel zeigt und ein Aufruf der enter-Regel erfolgt, entspricht nun der
Situation, in der preg’ auf das allocate zeigt. Die Abarbeitung der enter-Regel
wird durch die Abarbeitung der 2 Anweisungen allocate und unify(p) ersetzt.
Analog wird die Bearbeitung von goal success (ein leeres goalreg aus ASM8
entspricht der Situation, in der preg’ auf deallocate zeigt) durch die Abarbeitung
von der deallocate und proceed ersetzt. Die Aufspaltung von enter und goal
success in je zwei Anweisungen wire fiir die hier gemachte Ubersetzung nicht
notwendig, sie fithrt aber sofort die in der WAM verwendeten Instruktionen ein,
und erlaubt auflerdem in spiteren Ubersetzungsschritten Optimierungen.

149
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Um goalreg abschaffen zu kénnen, mufl noch beachtet werden, daf§ die bisher
schon bei der Neubelegung von goalreg in der enter-Regel durchgefiihrte Um-
benennung (mit vireg) der Klauselvariablen nun auf den Zeitpunkt der Verwen-
dung des Aktivators aufgeschoben werden muf}. Es ist deshalb notwendig, den
entsprechenden Umbenennungsindex nun mit Hilfe einer dynamischen Funktion
vi in der aktuellen Umgebung sowie in den Umgebungen aller Choicepoints zu
speichern.

Mit der Ersetzung von goalreg durch preg wird in der Verfeinerung 8/9 analog
auch das durch cg bezeichnete Goal durch einen Zeiger cp in den Code ersetzt.

Um die Ubersetzung zu vervollstindigen, muf schlieflich noch die Anfrage
i, - .- qn Ubersetzt werden. Das Ergebnis ist:

call(qy)
... 17.2
call(qy) ( )
null

In [BR95] wird anstelle der von uns verwendeten Instruktion null' die In-
struktion proceed verwendet. Der Anwendbarkeitstest fiir die query success-
Regel lautet dort

code(preg,dbg) = proceed A code(cpreg,dbg) = proceed

Dies ist inkorrekt, wenn das letzte Literal einer Anfrage ein ! oder true
ist, da beide Anweisungen das c¢preg nicht erhdhen, sondern auf der Adresse
der Instruktion belassen. Es ergibe sich eine Endlosschleife durch wiederholte
Ausfiithrung der letzten Anweisung. Zu unserer Lésung mit einer expliziten null-
Anweisung gibt es zwei Alternativen:

e Die cut und true-Regel setzen am Ende cpreg auf preg. Diese Losung ist
ineffizient, da das Setzen von ¢preg im normalen Ablauf vollig iiberfliissig
ist.

e Der Compiler entfernt die Literale true und /! am Ende einer Anfrage. Sie
haben ohnehin keine Wirkung. Die Losung ist fiir die beiden gegebenen
Konstrukte moglich, allerdings ist sie insofern problematisch, als bei einer
Erweiterung von Prolog um weitere nicht-benutzerdefinierte Konstrukte
(wie etwa assert) das Problem erneut betrachtet werden muf.

Zu beachten ist bei beiden Alternativlosungen auflerdem, dafl sie gegeniiber
gegeniiber unserer zwei Irregularititen aufweisen:

lum keine weitere Instruktion einzufiihren, wird die Instruktion null, die in ASM2 das

Ende einer Klauselliste anzeigte, wiederverwendet.
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e Eine leere Query muf} speziell durch Initialisierung von cpreg mit preg
behandelt werden, oder ganz verboten werden (in unserer Lésung ist kei-
ne Spezialbehandlung notwendig, cpreg mufl nicht initialisiert werden).
Die leere Query ergibt im ersten Fall ein zusétzlich zu verifizierendes 1:1-
Diagramm.

e Die von [BR95] angegebene und in unserer Losung giiltige Regelabbildung
von goal success auf deallocate und proceed (1:2-Diagramm) wird nicht
eingehalten. Vielmehr korrespondieren bei der ersten Losung (bei einer
nichtleeren Anfrage) die letzten beiden Anwendungen der Regeln goal suc-
cess und query success aus ASM8 dann zu den beiden Regelanwendungen
deallocate und query success von ASM9. Bei der zweiten Losung entste-
hen auflerdem durch das Weglassen der true- und !-Literale zusétzliche
1:0-Diagramme.

In [AK91] wird die Frage der erfolgreichen Abarbeitung einer Anfrage gar
nicht betrachtet. Eine Anfrage scheint nur in die entsprechenden call-Instruk-
tionen compiliert zu werden, und das Ende eines Programms scheint implizit
durch das Erreichen der dem letzten call folgenden Adresse gegeben zu sein.

Um die eben dargestellte Annahmen in eine Compilerannahme zu iiberset-
zen, wird zunéchst folgende Prozedur benétigt, die aus compiliertem Code die
Klausel bzw. die Anfrage zuriickgewinnt:

UNLOAD#(coa, dbg; var cl)
begin
if code(coa,dbg) = allocate V is_unify(code(coa+1,dby))
then var goalreg = ||
in begin
UNLOADREC#(coa+2),dbg,true; goalreg);
cl := <unifylit(code(coa+1,dby)),goalreg>
end
else abort
end;
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UNLOADREC#(coa, dby, flag; var goalreg)
begin
var instr = code(coa,dby)
in if flag A (instr = deallocate)
then begin
if code(coa+1,dbg) = proceed then goalreg := ||
else abort end
else if — flag A (instr = null’) then goalreg := [|
else if is_call(instr) then begin
UNLOADREC#(coa+1,dbg,flag; goalreg);
goalreg := [calllit(instr) | goalreg]
end
else abort

end;

QUERY#(coa, dbg; var goalreg)
begin
UNLOADREC#(coa, dbyg, false; goalreg)

end

Die Prozeduren UNLOAD# und QUERY# berechnen aus dem Klauselcode
der Form (17.1) bzw. aus dem Anfragecode der Form (17.2) die Klausel bzw.
Anfrage, aus der er entstanden ist. Die Hilfsprozedur UNLOADREC# sammelt
aufeinanderfolgende call-Instruktionen. Ist das iibergebene flag = tt, so muf}
am Ende ein allocate und proceed stehen (Klauselcode), sonst ein null (Anfra-
gecode). Die bisherige Definition von Ketten mit Switching (S-CHAIN#’s, siehe
Anhang D.2) wird durch Ersetzung der Anweisung

if is_clause(instr) then col := [co]
durch

if instr = allocate then UNLOAD# (preg; co)

zu C-CHAIN#’s modifiziert. Damit liefle sich als schwiichste Compilerannahme
fiir compilero (procdefs, dbr,query) = (procdefy,dbg,pregy)

[S-CHAIN# (act,procdefr[id(act),dbr],dbz;col)]
(C-CHAIN# (act,procdefy[id(act),dbg],dbg;col)
mapcode(coly, db7) = mapcode(cola, dbg)
A (QUERY # (pregg,dbg;co)) mapcode(co,dbg) = query

(17.3)

formulieren. Diese Annahme wiirde es aber erlauben, den Code fiir Switching
und Backtracking erneut beliebig umzustrukturieren. Dies ist natiirlich nicht
intendiert. Deshalb ist eine stiirkere Annahme zu treffen, die nur die Klauseln
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durch den Klauselcode ersetzt. Dafiir ist zu beachten, dafl es durch das Einfiigen
von neuem Code zu einer Codeverschiebung kommt. Um diese zu beschreiben,
definieren wir eine Funktion C' : codesort — codesort. Da die Funktion vom
Eingabeprogramm abhéngt, muf} sie als dynamische Funktion spezifiziert wer-
den. Es wére moglich die Funktion C als zusétzliches Ergebnis von compiley zu
liefern, da aber nur ihre Existenz relevant ist, lautet die Compilerannahme:

dby = compile2(compilel(db))
—  (QUERY#(pregy,dbg;co)) mapcode(co,dbg) = query
A 3 C. ( eqpdt(procdef;,procdefy,C)
A eqcode(dbz,dbg,C))

(17.4)

Dabei besagt egpdt(procdef; ,procdefy,C), dafl die beiden Zugriffstabellen mo-
dulo der durch C' gegebenen Codeverschiebung gleich sind:

eqpdt(procdefy,procdefy,C)
+ ¥ p/n. C[procdef;[p/n]] = procdefy[p/n]

eqcode(dbr ,dby, C) bedeutet, dafl alle Instruktionen, bis auf Klauseln, modulo
der Codeverschiebung auf sich selbst abgebildet werden. Es gilt also z.Bsp.

eqcode(dbr,dbg,C) A code(preg,dbr) = retry(N)
— code(Clpreg],dbg) = retry(C[N])

und analog fiir alle anderen Instruktionen. Fiir Klauseln gilt:

eqcode(dbr,dbg,C) A code(preg,dbr) = clause
— (UNLOAD#(CJpreg],dbg;c))c = clause

Die Regeln fiir ASM9 lauten:

backtrack =
if breg = 1 then stop := failure
else preg := p[breg]

call rule
if code(preg,dbg) = call(lit) A is_user_defined(lit)
then if procdefy (lit,dbg) = failcode
then backtrack
else cpreg := preg +1
preg := procdefy (lit,dby)
ctreg := breg

true rule
if code(preg,dby) = call(!)
then breg := cutpt[ereg]
preg := preg +1
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allocate rule

if code(preg, dbg) = allocate

then let tmp = max(ereg,breg)++
ce[tmp] := ereg
ereg := tmp
cp[tmp] := cpreg
vi[tmp] := vireg
cutpt[tmp] := ctreg
preg := preg +1

unify rule
if code(preg, dbg) = unify(trm)
then let act = subreg ~; rent’(calllit(code(cpreg —1, dbyg)), celereg], vi)
let mgu = unify(act, rent(trm, vireg))
if mgu = nil
then backtrack
else subreg := subreg o mgu
vireg := vireg +1
preg := preg +1

deallocate rule
if code(preg,dby) = deallocate
then cpreg := cplereg]
ereg := cefereg]
preg := preg +1

true rule
if code(preg,dbg) = call(fail)
then backtrack

proceed rule
if code(preg,dbg) = proceed
then preg := cpreg

query success rule
if code(preg,dbg) = null’
then stop := success

retry rule

if code(preg,dbg) = retry(N)

then ereg := e[breg]
cpreg := cp[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sublbreg]
p[breg] := preg +1
preg := N
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retry_me_else rule
if code(preg,dbg) = retry_me_else(N)
then ereg := e[breg]
cpreg := cplbreg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg]
p[breg] := N
preg := preg +1

switch_on_constant rule
let act = subreg ~; rent/(calllit(code(cpreg —1, dby)), ereg, vi)
if code(preg, dbg) = switch_on_constant(i, tabsize, table)
then let x; = arg(act, i)
preg := hashc(table, tabsize, constsym(x;), dbg);
if preg = failcode then backtrack

switch_on_structure rule
let act = subreg ~; rent/(calllit(code(cpreg —1, dby)), ereg, vi)
if code(preg, dbg) = switch_on_structure(i, tabsize, table)
then let x; = arg(act, i)
preg := hashs(table, tabsize, funct(x;), arity(x;), dbg);
if preg = failcode then backtrack

switch_on_term rule
let act = subreg ~; rent/(calllit(code(cpreg —1, dby)), ereg, vi)
if code(preg, dbg) = switch_on_term(i, Ny, N., N,, N;)
then let x; = arg(act, i)
if is_struct(x;) then preg := N; else
if is_const(x;) then preg := N, else
if is_var(x;) then preg := N, else
if is list(x;) then preg := Ny;
if preg = failcode then backtrack

true rule
if code(preg,dbg) = call(true)
then preg := preg +1

trust rule

if code(preg,dbg) = trust(N)

then ereg := e[breg]
cpreg := cp[breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sub[breg)]
breg := b[breg]
preg := N
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trust_me rule

if code(preg,dbg) = trust_me

then ereg := e[breg]
cpreg := cp|breg]
ctreg := ct[breg]
subreg := sublbreg]
breg := b[breg]
preg := preg +1

try rule

if code(preg,dbg) = try(N)

then let tmp = max(ereg,breg)++
b[tmp] := breg
e[tmp] := ereg
cp[tmp] := cpreg
sub[tmp] := subreg
p[tmp] := preg +1

breg := tmp
ct[tmp] := ctreg
preg := N

try_me rule
if code(preg,dbg) = try_me_else(N)
then let tmp = max(ereg,breg)++
b[tmp] := breg
e[tmp] := ereg
cp[tmp := cpreg
sub[tmp] := subreg
p[tmp] := N
breg := tmp
ct[tmp] := ctreg
preg := preg +1

17.2 Aquivalenzbeweis 8/9

Fiir den Aquivalenzbeweis von ASMS8 und ASM9 haben wir zum ersten Mal die
in Abschnitt (6.5) beschriebene Technik fiir iterative Verfeinerung genutzt. Statt
alle Information in die Zusammenhangsinvariante INVgg zu codieren, haben
wir zunéchst aus INVrzg eine Maschineninvariante MIN Vg hergeleitet. Da alle
Diagramme aus 7/8 n:1-Diagramme sind, geniigt es, direkt

INVzs — MINVy

zu zeigen, um MIN Vg als Vorbedingung fiir alle kommutierenden Diagramme
verwenden zu diirfen. Um auch fiir das folgende Refinement eine Maschinenin-
variante MINVy zur Verfiigung zu haben, benétigen wir, wie dies im Abschnitt
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(6.5) dargestellt ist, auBerdem ein Pridikat INVNOWs, das die Zustdnde von
ASM9 charakterisiert, in denen die Zusammenhangsinvariante INVgg gilt. Nun
werden in der Verfeinerung 8/9 alle Regeln mit 1:1-Diagrammen verfeinert, bis
auf die enter-Regel und die goal success-Regel, die durch allocate unify bzw.
deallocate proceed verfeinert werden. Die Zusammenhangsinvariante, gilt also
lediglich nicht in den Zwischenzusténden dieser 1:2-Diagramme. Somit, ist

INVNOWg (preg’,dbg)
= code(preg’,dbg) # proceed A — is_unify(code(preg’,dbg))

Die Beweisverpflichtungen fiir die beiden 1:2-Diagramme ergeben sich dann
als Spezialfall mit j := 2 und i := 1 von Beweisverpflichtung (6.32) aus Ab-
schnitt (6.5):

INVgg A stop = run A stop’ = run
A MINVg A is_clause(code(preg,dbr))
— (RULEy) (- INVNOW,(preg’,dby)
A (RULEy) (RULEg)
(INVgg A INVNOW, (preg’,dbg))

INVgg A stop = run A stop’ = run
A MINVs A is_clause(code(preg,dbr))
— (RULEg) ( = INVNOWy(preg’,dby)
A (RULEg) (RULEg)
(INVgg A INVNOW, (preg’,dbg))

Fiir die Definition der Zusammenhangsinvariante ergaben sich 4 wesentliche
Probleme:

Korrekte Behandlung der Terminierung In den ersten Beweisversuchen
hatten wir versucht, uns genau an [BR95] zu halten. Dabei zeigten sich zunéchst
die schon im vorigen Abschnitt geschilderten Probleme: Zunichst mufite die
Wahl der Diagramme korrigiert werden (ein spezielles Diagramm fiir die lee-
re Anfrage und ein 2:2-Diagramm fiir goal success, query success aus ASM8
vs. deallocate query success in ASM9). Schliefllich scheiterte der Versuch, die
Aquivalenz der cut-Regeln zu zeigen, da die cut-Regel von ASM9 cpreg nicht
veréindert. Daraus ergab sich dann die im vorigen Abschnitt angegebenen kor-
rigierte Regel fiir query success in ASMO.

Keine Instanzierung des Literals in der call-Regel Sowohl beim Test
auf is_user_defined als auch bei der Bestimmung des fithrenden Pridikatsym-
bols wurde in den call-Regeln bis ASM8 immer der instanzierte Aktivator ver-
wendet. In ASM9 wird nun stattdessen fiir beide Zwecke das nicht instanzierte
Literal L aus der Instruktion call(L) benutzt. Fiir die Berechnung des fiihrenden
Pridikatsymbols haben wir dabei den von [BR95] erst in der folgenden Verfei-
nerung 9/10 durchgefiihrten Schritt vorgezogen. Dies geschah, um die ohnehin
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schon sehr komplexen Verifikation der Termreprisentation nicht mit unnétigen
Zusatzproblemen zu belasten.

Die Verifikation zeigte nun, dafl bei Verwendung des nicht instanzierten Li-
terals der Umfang der akzeptierten Prolog-Teilsprache eingeschrinkt werden
muf}: Die bisherigen ASMs 1-8 beantworten eine Anfrage ?- p(q) . bei gegebe-
nen Klauseln p(X) :- X. und q. positiv. ASM9 kann eine solche Anfrage nicht
16sen, da fiir die nicht instantiierte Variable X kein fithrendes Pridikatsymbol de-
finiert ist. ASM9 in [BRO5] versucht sogar inkorrekt, bei einer Anfrage 7- p(!)
auf das obige Programm, das fithrende Pradikatsymbol des Cut zu bestimmen,
statt einen Cut auszufithren. Die Schwierigkeit, ein fiihrendes Pridikatsymbol
definieren zu miissen, ergibt sich auch fiir Listen als Rumpfliterale. Da iibliche
Prologimplementierungen kein , Listenpriadikat“ zulassen, sondern die Anfrage
ein derartiges Literal als Kommando zum Laden von Dateien interpretieren,
benétigen wir also:

Compilerannahme fiir die Verfeinerung 8/9: Kein
Literal der Query und kein Literal einer Klausel aus dem
Prologprogramm ist eine Variable oder eine Liste.

Natiirlich konnten auch die bisherigen ASMs eine Anfrage 7- X. nicht ,sinn-
voll“ 16sen, da es fiir eine Variable X keine sinnvolle Selektion eines fithrenden
Pradikatsymbols gibt. Dies spielte aber fiir die Korrektheit der Verfeinerungen
keine Rolle. Wie auch immer die Selektionsfunktion in Fall einer Variable spe-
zifiziert wird, alle bisherigen ASMs verhielten sich gleich. Das Problem zeigt
somit, dafl ohne die obige Compilerannahme die Ausgangsdefinition der Prolog-
semantik unvollstiandig ist.

Wiirden wir die Compilerannahme fiir die Verfeinerung 8/9 neu treffen, so
wiirde sie in die Zusammenhangsinvariante einflieen. Fiir alle Literale, fiir die
wir aus der Maschineninvariante MIN Vg fiir ASM8 schon wissen, daf sie nicht
umbenannt sind, wiirden wir in INVgg nun noch zusétzlich benétigen, dafl es
sich um keine Variablen und keine Listen handelt. Dies wiirde bedeuten, daf3 die
Ketten, aus denen die Literale extrahiert werden, zweimal, sowohl in MIN Vg als
auch in INVgg berechnet werden miifiten. Um dies zu vermeiden, haben wir das
in der Compilerannahme 7/8 verwendete Pridikat ¢l <.,; vireg so verstirkt,
daf es nun beide Compilerannahmen umfafit. Die Beweise fiir die Verfeinerung
7/8 &ndern sich dadurch nicht (die Voraussetzungen werden ja nur stérker), und
die Annahme, daf} keine Variablen in Klauselriimpfen vorhanden sind, wird nun
bereits durch MINVg abgedeckt.

Verschiebung der Umbenennung auf die Verwendung des Aktivators
Da goals in ASM9 nicht mehr explizit in einem Register gespeichert werden,
sondern nur noch tiber Zeiger auf Klauselcode referenziert werden, muf3 die vor
der Unifikation notwendige Umbenennung der Klauselvariablen auf die Verwen-
dung der Einzelliterale des Rumpfs als Aktivator aufgeschoben, und der korrekte
Umbenennungsindex in der Umgebung zwischengespeichert. Zur Rekonstruktion
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von Goals aus Codezeigern verwenden wir wegen der Terminierungsproblema-
tik die Prozedur UNLOADREC# aus der Compilerannahme, fiir die Umbenen-
nung haben wir zun#chst eine Funktion reng verwendet, die ein Goal mit einem
Umbenennungsindex vireg umbenennt (reng ist einfach homomorph zur schon
frither verwendeten Funktion rename fiir die Anwendung einer Umbenennung
auf Klauseln definiert). In [BR95] ist das Aufsammeln von Literalen und das
Anwenden der Umbenennung beides in die auf Seite S. 34f definierte Funktion
g codiert. Die Annahme goalreg = g( Ptr,vireg) lautet also in unserer Notation:

(UNLOADREC#(Ptr,dbg;goal)) goalreg = reng(goalreg,vireg)

Es zeigt sich aber, dafy diese Annahme nicht korrekt ist, wenn goalreg ein Teil
der urspriinglichen Anfrage ist. Diese darf nimlich nicht umbenannt werden. Der
Fall liegt immer dann vor, wenn versucht wird, auf das unspezifizierte vi[ereg] bei
ereg = | zuzugreifen. Wir haben den Ausnahmefall explizit durch die Definition
einer Funktion reng (goalreg,ereg,vi) behandelt, die durch

reng’(goalreg, L ,vi) = goalreg
ereg # 1 — reng'(goalreg, L ,vi) = reng(goalreg,vilereg])

spezifiziert ist. Eine Alternative wire gewesen, vi[ L] so zu initialisieren, daf} die
Anwendung des Renamings keine Wirkung hat (also etwa Initialisierung von
vi[ L] mit 0, Initialisierung von wireg mit 1, und Definition von reng(goalreg,0)
durch goalreg).

Rekonstruktion des goalreg aus ASMS8 aus Daten der ASM9 Zentral
fiir die Definition der Zusammenhangsinvariante ist es, in jedem Zustand den
korrekten Zusammenhang zwischen den in ASMS8 explizit gespeicherten Goals,
und den in ASM9 nur implizit iiber Zeiger in den Code vorhandenen Goals
herzustellen. Im wesentlichen mufite dazu der in [BR95] S. 34 gegebene Con-
tinuation Pointer Constraint sowie die Rekonstruktion der Register von ASMS8
aus den Daten von ASM9 prizise formalisiert werden. Es zeigt sich, daf} die in
[BR95], S. 35 gegebene uniforme Rekonstruktion von goalreg so nicht méglich
ist. Vielmehr ergeben sich drei Falle:

Im ersten Fall befindet sich ASMS8 im Fall preg = start, und goalreg wird
rekonstruiert durch

(UNLOADREC#(preg’, dbg, ereg’ # L ; goalregg) end)
( reng'(goalregy, ereg’, vi) = goalreg
A nonvargoal(goalregp))

Die Nachbedingung nonvargoal(goalregy) codiert die Compilerannahme, daf§
die Literale von goalreg weder umbenannt, noch Variablen oder Listen sind.

Im zweiten Fall befinden sich beide ASMs vor einer retry-, retry_me-, trust-
oder trust_me-Anweisung. In diesem Fall ist kein goalreg zu rekonstruieren (es
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wird ja gerade aus dem letzten Choicepoint rekonstruiert). Fiir diesen Fall ist
auch zu beachten, daf} die beiden Umgebungsregister ereg und ereg’ verschieden
sein konnen: Bei einem enter mit backtracking wird zwar ereg aus ASMS8 nicht
verindert, wohl aber ereg’ aus ASM9 durch das allocate.

Der Continuation Pointer Constraint wird in den beiden ersten Fillen nicht
bendtigt, er spielt nur eine Rolle fiir den noch verbleibenden Fall: In diesem ist
preg’ = C[preg] und goalreg wird iiber cpreg —1 berechnet:

(UNLOADREC#(cpreg —1, dbyg, ereg’ # L; goalregg) end)
( reng'(goalregy, ereg’, vi) = goalreg
A nonvargoal(goalregy))

Bei der Bestimmung dieser Formel hatten wir mehrfach statt ce'[ereg'] ereg’
verwendet, da sich sonst die Verfeinerung der enter-Regel zu allocate unify nicht
verifizieren lie8. Nach genauerer Analyse zeigte sich schliefilich, dafl das Problem
im verwendeten Umbenennungsindex in der unify-Regel lag. [BR95] verwendet
tiber die Abkiirzungen goal indirekt den Umbenennungsindex vi[ereg] bei der Be-
stimmung des Aktivators act. Dies ist korrekt fiir die Switching-Regeln und die
call-Regel, aber nicht fiir die unify-Regel, da unmittelbar zuvor in der allocate-
Regel schon der neue Umbenennungsindex fiir das bei erfolgreicher Unifikation
erst zu erzeugende neue Goal auf den Umgebungsstack gelegt wurde. Der kor-
rekte Umbenennungsindex fiir den Aktivator steht bei vi[ce[ereg]], sofern ce[ereg]
# L. Deshalb ruft die korrigierte unify-Regel die Funktion rent’ mit ce[ereg] auf.

Insgesamt ergaben sich nach 3 Wochen und 8 Iterationen folgende Zusam-
menhangsinvariante:

INVgg =
vireg = vireg’ A stop = stop’ A breg = breg’ A ctreg = ctreg’ A sub = sub’
A subreg = subreg’ Act =ct' Ab=Db' Ae=¢e" Acutpt'[L] = L
A ( stop = run
— = is_unify(code(preg’, dbg)) A code(preg’, dbg) # proceed
A ( preg = start
D ereg = ereg’
A (UNLOADREC#(preg', dbyg, ereg’ # L; goalregp))
reng' (goalregy, ereg’, vi) = goalreg A nonvargoal(goalregy);
= is_call(code(preg’, dby))

A code(preg’, dbg) # deallocate

A preg’ = C[preg]

A —isret(code(preg, dbr))

—  ereg = ereg’
A (UNLOADREC#(cpreg—1, dby, ereg’ # L; goalreg))
reng' (goalregy,ereg’ vi)=goalreg A nonvargoal(goalregy))
A (STACK# (ereg, ce; estack))
Vn. n € estack
—  ce[n] = ce'[n] A cutpt[n] = cutpt/[n]
A (UNLOADREC#(cp[n], dbg, ce[n] # L; goalregp))
reng’(goalregp, ce[n], vi) = cg[n] A nonvargoal(goalreg)
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A (STACK# (breg, b; stack))
Vn. n € stack
> p'ln] = Clp[n]
A (STACK#(e[n], ce; estack))
V ng. ng € estack
—  cef[ng] = ce’[ng] A cutpt[ng] = cutpt’[no]
A (UNLOADREC#(cp[no|, dby,
ce[ng] # L; goalregp))
reng’(goalregp, ce[ng], vi) = cglno]
A nonvargoal(goalregy)
A (UNLOADREC# (cp[n] — 1, dby, e[n] # L; goalregp))
reng’(goalregp,e[n],vi) = goal[n] A nonvargoal(goalregy)
A eqcode(dbyz, dbg, C)
A eqpdt(procdeftabr, procdeftabg, C))

Die Invariante, und damit die Anzahl der nachzuweisenden Teilformeln, wire
ohne die verwendete Technik der iterativen Verfeinerung etwa doppelt so grof3,
wie die folgenden Invariante MIN Vg fiir ASMS8 zeigt:

MINVg =
stop = run
—  (preg # start — goalreg # []) A ce[L] = L A cutpt[L] = L
A ( is_retry_me(code(preg, dbg)) V is_retry(code(preg, dbg))
V is_trust_me(code(preg, dbg)) V is_trust(code(preg, dbg))
— breg # L A preg = p[breg])
A ( preg # start
A = is_retry_me(code(preg, dbg)) A — is_retry(code(preg, dbs))
A — is_trust_me(code(preg, dbg)) A — is_trust(code(preg, dbs))
— (S-CHAIN-REC+ (subreg ~; car(goalreg), preg, dbg; col))
mapcode(col, dbg) <epv; 0)
A (STACK# (breg, b; stack))
(b-list#(ereg, ce; estack))
( ( preg = start
V = is_retry_me(code(preg, dbg))
— cutpt[ereg] € stack V cutpt[ereg] = 1)
A ordered(stack) A ordered(estack) A disjoint(stack, estack)
A (Vn. n € stack
—  e[n] € n A goal[n] # []
A (STACK#(e[n], ce; estack))
(  disjoint(estack, stack from n)
A ordered(estack))
A (S-CHAIN-RET#(sub[n] ", car(goalln]),
pla], dbs; col))
mapcode(col, dbg) <e: 0))

MINVyg codiert die schon in der Verfeinerung 7/8 bewiesenen Eigenschaften,
wie Disjunktheit des Umgebungs- und des Choicepoint-Stacks. Diese Eigenschaf-
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ten konnten fiir die Verfeinerung 8/9 vorausgesetzt werden, und mufiten nicht
erneut bewiesen werden.



Kapitel 18

9/10: Kompilation von
Termen

Dieser Abschnitt beschreibt unsere bisherige Arbeit an der ersten Verfeinerung
aus Kapitel 4 in [BR95]. Diese Verfeinerung ist neben 5/7 wohl die komplizier-
teste Verfeinerung. Sie konnte zwar noch nicht vollstindig bewiesen werden,
dennoch haben die Formalisierung und erste Beweisversuche eine ganze Reihe
von Problemen aufgedeckt. Diese bestanden zum einen in eigenen Unklarheiten
und Mifverstindnissen zu verschiedenen Aspekten der Verfeinerung, zum an-
deren in der Formalisierung der in [BR95] nur noch sehr informell gehaltenen
Korrektheitsaussagen. Wir verzichten deshalb auch auf eine umfassende Darstel-
lung der Verfeinerung, und skizzieren nur einige in der Verfeinerung steckenden
Probleme sowie die bisher gefundenen Losungsansitze.

Der wesentliche Aspekt der Verfeinerung 9/10 ist die Reprisentation von
Termen durch verzeigerte Geflechte auf einem neu eingefithrten Heap, und die
Ubersetzung von Literalen in Anweisungen, die derartige Geflechte aufbauen
und unifizieren. Dies ist aber leider nicht die einzige Modifikation an der bishe-
rigen ASMO. Eine ganze Reihe weiterer Aspekte spielt ebenfalls eine Rolle:

e Die Implementierung von ASM10 enthilt keinen Occur-Check. Wie aber
kann die Bedingung ,,unter der Voraussetzung, dal ASM9 keinen Occur
Check aufruft formalisiert werden?

e Statt Substitutionen zu speichern, speichert ASM10 nun auf einem weite-
ren Stack, dem sog. trail, Variablenbindungen. Wenn beim Backtracking
eine alte Substitution bend&tigt wird, werden die zwischenzeitlich aufge-
bauten Variablenbindungen destruktiv wieder riickgéngig gemacht.

e Der Umgebungs- und Choicepointstack von ASM10 ist ,,flach“. Er hat kei-
ne eigene Struktur mehr wie der bisherige. Die verschiedenen Komponen-
ten sind jetzt in aufeinanderfolgenden Adressen gespeichert, und werden
uniform iiber eine Funktion val zugegriffen.

163
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e ASMI10 in [BR95] behandelt keinen Cut. Dieser wird erst am Ende des
Kapitels 4 wieder eingefiihrt.

e Variablenumbenennung wird statt mit Hilfe eines Umbenennungsindex
durch das Anlegen einer Variable an einer neuen Speicheradresse bewerk-
stelligt. Durch die allocate-Anweisung wird suggeriert, daf3 diese Adresse
statt einer global neuen Heapadresse eine lokal neue Adresse des Umge-
bungsstacks sein darf. Es zeigt sich aber, dal diese Annahme falsch ist
(was nicht bedeutet, daf§ die in [BR95] gegebene ASM inkorrekt ist, s.u.).
Damit stellt sich das Problem, wie die korrekte Abbildung von global um-
benannten Variablen aus ASM9 auf Speicherzellen von ASM10 ausieht.

o Es zeigt sich, dafl die gespeicherten Substitutionen von ASM9 nicht zu
denen aus ASM10 korrespondieren. Vielmehr werden bestimmte Varia-
blenbindungen, die keine Rolle mehr spielen, vorzeitig weggeworfen.

Nur die ersten vier der oben genannten Aspekte werden in [BR95] explizit
behandelt. Um die Probleme zu reduzieren, haben wir versucht, all die Aspekte,
die nicht an die Ersetzung von Termen durch Geflechte gebunden sind, aus der
Verfeinerung zu entfernen. Dazu haben wir zum ersten die Strukturierung des
Umgebungsstacks beibehalten. Die in einer Umgebung gespeicherten Variablen
werden in unserer Modellierung mit einer Funktion z : env X nat — node refe-
renziert: z(ereg,m) liefert die m-te Variable der aktuellen Umgebung (die Sorte
node ist nun einfach die Sorte der Speicheradressen; sie umfait env). Die in
der WAM vorgesehene Aufteilung des Hauptspeichers, in der heap-Adressen an
niedereren Adressen als die Stack-Adressen liegen, ergibt eine recht komplexe
Ordnungsstruktur < auf den Speicherzellen, fiir die die Axiome

1+ my <€ x(L+ may,m3)
X(J_-I- mg,ml) < X(J_-I- mg,mg) S mpg<ms Vmg <K< ms Amp < mg

gelten. Die Funktion wval: heap — termrep dient nun nur noch zur Bestimmung
von Speicherinhalten des heaps.

Zum zweiten ermoglicht uns die Beibehaltung der Strukturierung der Stacks
auch die Beibehaltung des Cuts (eine Anweisung zum Entfernen von auf dem
trail abgelegten Variablenbindungen ist natiirlich erforderlich; ansonsten behal-
ten wir einfach die alten Register der vorigen ASM) .

Zum dritten haben wir den Occur-Check der Unifikation beibehalten. Das
»Meta-Theorem*, welches besagt, dal wenn die Occur-Check-Routine nicht auf-
gerufen wird, sie auch weggelassen werden kann, gilt ja trivialerweise auch fiir
ASM10. AuBerdem hat es uns die Beibehaltung des Occur-Check erlaubt, die
sowohl in [AK91], S. 14 als auch in [BR95], S. 39 gemachte Aussage, es geniige,
den Occur-Check in die bind-Routine zu integrieren, zu falsifizieren: ein Occur-
Check ist auch in unify_value erforderlich.

Zum vierten haben wir versucht, die Anderung der Umbenennungsstrategie
schon auf Termebene einzufiihren. Die Idee war, dal das Umbenennen einer
Variable X mit dem aktuellen Umbenennungsindex durch die Belegung einer
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neuen Stackadresse z(ereg,m) ersetzt werden kann. Dieser Ubergang von global
neuen Variablen zu neuen Variablen relativ zum gerade aktiven Stack in der al-
locate-Anweisung von ASM10 in [BR95] suggeriert, in der die neuen Variablen
genau so allokiert werden. Wir haben also eine Variante ASM9a von ASM9 defi-
niert, die statt des globalen Umbenennungsindex neue Stack-Locations z(ereg,n)
zum Umbenennen der Variablen verwendet. Nach einigen Verifikationsversuchen
stellten wir jedoch beim Versuch, die Aquivalenz der deallocate-Regeln nachzu-
weisen fest, daf dies nicht moglich war, weil sich die in dieser Regel deallokierten
Variablen noch innerhalb von bis dahin berechneten Substitutionen befinden
konnen. Bei erneuter Allokation einer Umgebung wiirden die Variablen iiber-
schrieben, und somit das Ergebnis inkorrekt. Eine genaue Analyse zeigte nun,
dafl in ASM10 eine neue Variable X zwar zunichst im Stack allokiert wird, sie
aber immer dann, wenn sie innerhalb eines Terms T vorkommt (X € vars(T)),
der an eine Variable gebunden wird, aus dem Stack in den heap verschoben wird
(durch die Instruktionen unify_variable und unify_local_value). Somit wird eine
Klauselvariable von der WAM evtl. mehrmals umbenannt.

Eine gewisse Hilfe zum Verstindnis der Vorgénge ergibt sich aus [AK91]. In
der dort dargestellten ersten Variante der WAM werden Variablen nicht in der
allocate-Anweisung auf dem Stack initialisiert, sondern bei Ihrem ersten Vor-
kommen auf den Heap gelegt. Allerdings gibt es auch dort die Ausnahme, bei
der eine Variable bei Threm ersten Vorkommen sofort an einen Term gebunden
wird (in der Instruktion get_variable, die etwa fiir eine Variable X im Klausel-
kopf p(X) generiert wird). In diesem Fall ist leicht zu sehen, daf} die Variable auf
dem Stack allokiert werden darf, da sie keine Rolle fiir die weitere Berechnung
spielen wird. Sowohl die in [AK91], als auch die in [BR95] im weiteren Ver-
lauf gezeigten Optimierungen (insbes. die ,,Last Call Optimization“ LCQO) sind
stark mit der Frage verkniipft, unter welchen Umstdnden Variablen im Stack
statt im Heap allokiert werden kénnen. Diese Fragestellung mufl unserer derzei-
tigen Ansicht nach nicht mit der der Verfeinerung 9/10 verkniipft werden. Es
scheint uns einfacher zu sein, in einem separaten Verfeinerungsschritt nur genau
einmal Variablen vom Stack in den Heap zu schieben, und damit die zul&ssi-
gen Belegungen fiir Stack und Heap (Stack und Heap Variables Constraint) zu
dndern.

Dies scheint auch besonders deshalb wiinschenswert, weil die Haupttheoreme
der Verfeinerung, das Getting und das Putting Lemma von der genauen Defini-
tion der Constraints abhingen. Der Heap und Stack Variables Constraint lassen
sich n#mlich nicht, wie in [BR95] dargestellt, nachtréiglich als invariant in den
Getting- und Putting-Anweisungen nachweisen, vielmehr hat sich gezeigt, dafl
sehr prizise Definitionen der beiden Constraints notwendige Voraussetzungen
fiir die Giiltigkeit des Getting und Putting Lemmas darstellen. Letztendlich
bilden die beiden Constraints einen wesentlichen Bestandteil der Zusammen-
hangsinvariante fiir die Verfeinerung 9/10.

Jede Modifikation an der Definition der beiden Constraints (also insbesonde-
re jede Modifikation an der Allokation von Variablen auf dem Stack oder Heap)
bedeutet, daf} erneut die Invarianz durch alle Putting und Getting-Anweisungen
nachgewiesen werden muf}. Deshalb haben wir derzeit fiir die Verfeinerung 9/10
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die erste Definition von [AK91] iibernommen. Diese Lésung enthiilt gegeniiber
[BR95] eine ineffizientere put_variable-Anweisung (die die Variable im Heap al-
lokiert), keine unify_local_value-Anweisung und statt der Initialisierung von Va-
riablen in allocate deren Initialisierung beim ersten Vorkommen, wie dies in
[BRO5] erst spéter (S. 58f) eingefiihrt wird.

Die Version erlaubt einen sehr einfachen Stack- und Heap-Variablen-Con-
straint, der besagt, daf} die Reprisentation von Termen komplett auf dem Heap
liegen muB, mit Ausnahme der fiihrenden in einem (Stack- oder globalen) Regi-
ster gespeicherten Zelle. Diese darf keine Variable (= Ref-Zelle auf sich selbst)
sein. Ordnungsbeziehungen zwischen Adressen spielen noch keine Rolle. Wir
nehmen im Moment an, daf} diese Version der WAM es auch erlaubt, eine bi-
jektive Abbildung (dynamische Funktion) zu definieren, die die mit wvireg global
umbenannten Variablen auf neue Heap-Variablen abbildet. Die Funktion sollte
nur genau jeweils beim Abarbeiten der Instruktionen erweitert werden miissen,
die dem ersten Vorkommen einer Variable entsprechen (spitere Modifikation
sollten nicht notwendig sein).

Gedacht ist dann daran, das Shifting von Variablen aus dem Heap in den
Stack (und die damit verbundene Definition von stirkeren Constraints, die
Einfiihrung von temporéiren/permanenten Variablen, sowie die Definition neu-
er Instruktionen wie put_unsafe_value etc.) in einem separaten Verfeinerungs-
schritt einzufiihren.

Nicht vermeiden 148t sich auch bei der in [AK91] definierten ASM10 der
Umstand, daB sie weniger Variablenbindungen speichert als ASM9. Unsere mo-
mentane Annahme ist, daf§ das (implizite) Wegwerfen von Variablenbindungen
in ASM10, das bei der Deallokation einer Umgebung ereg stattfindet, genau ei-
nem expliziten Entfernen aller Variablenbindungen an mit vi[ereg] umbenannte
Variablen aus subreg in ASM9 entspricht. Gemifl unserer Philosophie, die Ver-
feinerung 9/10 von soviel Ballast wie moglich zu befreien, haben wir deshalb
eine Funktion remove(subreg,vi[ereg]) definiert und separat verifiziert, dafl eine
Modifikation der deallocate-Regel von ASM9 zu

deallocate rule
if code(preg,dby) = deallocate
then cpreg := cplereg]
ereg := celereg]
preg := preg +1
subreg := remove(subreg,vifereg])

keine signifikante Auswirkung auf das Ergebnis der Berechnung hat: wenn die
Berechnung terminiert, haben beide berechneten Substitutionen dieselbe Wir-
kung auf die Anfrage. Dies konnte in 2 Wochen mit 3 Iterationen verifiziert wer-
den. Die Zusammenhanginvariante IN Vyg, und die Maschineninvariante MINVy
sind
]:1\1\/99a =

stop = stop’ A breg = breg’ A ctreg = ctreg’ A cpreg = cpreg’

A ereg = ereg’ A preg = preg’ A vireg = vireg’ A cp = cp’
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Ap=p ' Ab=b' Ae=¢ Ace=ce Act =ct/ Avi=vi
A cutpt = cutpt’ A cutpt[L] = L A ce[l] = L
A subreg <,; vireg A subreg’ <,; vireg
A (V lit. lit <z 0 — subreg ~; lit = subreg’ ~; lit)
A (STACK# (ereg, ce; estack))
( slnodups(estack) A nlnodups(vilist(vi, estack))
A (= isret(code(preg, dbg)) A stop = run
— vilist(vi, estack) <, vireg)
A (Vn, lit.  lit <z; 0 A n € estack
— subreg ~; rent(lit, vi[n]) = subreg’ ~; rent(lit, vi[n])))
A (STACK# (breg, b; stack))
V n, lit.  lit <4,; 0 A n € stack
—  sub[n] "4 rent’(lit, e[n], vi) = sub’[n] ~; rent/(lit, e[n], vi)
A sub[n] ", lit = sub’[n] ~ lit
A sub[n] <gy; vireg A sub/[n] <4y vireg
A (STACK#(e[n], ce; estacko))
( vilist(vi, estackg) < vireg
A slnodups(estackg) A nlnodups(vilist(vi, estackg))
A (Vng. ng € estackg
—  sub[n] ~; rent(lit, vi[ng])
= sub’[n] ~; rent(lit, vi[no])))

MINV, =
stop = run
— = is_unify(code(preg, dbg)) A code(preg, dbg) # proceed
A ( is_try(code(preg, dbg)) V is_try_me(code(preg, dbyg))
V code(preg, dbg) = allocate V is_sw_const(code(preg, dbg))
V is_sw_term(code(preg, dbg)) V is_sw_struct(code(preg, dby))
V code(preg, dbg) = allocate
D (C-CHAIN-REC#(subreg ~; rent’(calllit(code(cpreg—1), dby)),
ereg, vi), preg, dbg; cli)) cli <,y 0
A (UNLOADREC#(cpreg — 1, dbg, ereg # 1; goalreg))
(goalreg # [] A nonvargoal(goalreg)) ;
is_ret(code(preg, dbg)) D breg # L A preg = p[breg] ;
(UNLOADREC#(preg, dbg, ereg # L; goalreg))
nonvargoal(goalreg))
A (STACK# (breg, b; stack))
(STACK# (is_ret(code(preg, dbg)) D e[breg] ; ereg, ce; estack))
( ordered(estack) A ordered(stack) A disjoint(estack, stack)
A (= is_ret(code(preg, dbyg))
— cutpt[ereg] € stack V cutpt[ereg] = 1)
A (Vn. n € estack
— (UNLOADREC#(cp[n], dby, ce[n] # L; goalreg))
nonvargoal(goalreg))
A (Vn. n € stack
— en]<Kn
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A (STACK#(e[n], ce; estacko))
( disjoint(estacky, stack from n)
A ordered (estacko)
A (Vng. ng € estackg
— (UNLOADREC#(Cp[no], dbg,
ce[ng] # L; goalreg))
nonvargoal(goalreg)))
A (UNLOADREC#(cp[n] — 1,dby, e[n] # L; goalreg))
(goalreg # [] A nonvargoal(goalreg))
A (C-CHAIN-RET#(
sub[n] ~; rent’(calllit(code(cp[n] — 1, dby)),
e[n]a Vi)a p[n]a de; Ch))
cli <epwi 0))
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Statistiken

Die folgende Tabelle gibt einen Uberblick iiber den Verifikationsaufwand fiir die
Prolog-WAM-Fallstudie. Fiir jede Verfeinerung sind die Zahl der notwendigen
Beweisschritte, die Zahl der dabei notwendigen Interaktionen, und die Zahl der
Theoreme aufgefiihrt. Diese Zahlen sind jeweils aus der aktuell vorliegenden
KIV-Version 4 entnommen. Die Anzahl der notwendigen Iterationen, um eine
korrekte Invariante zu erhalten, und die erforderliche Zeit, um die Verifikati-
on schlieBlich erfolgreich zu fiithren, beziehen sich dagegen zum Teil auf dltere
Systemversionen (fiir 1/2 und 4/5 die KIV-Version 1, fiir 2/3,3/4,5/6 und 5/7
KIV-Version 3).

1/2 1 2/3 | 3/4 | 4/5 | 5/6
Beweisschitte 1074 | 1760 | 2546 | 1722 | 5341
Interaktionen 161 | 124 | 300 87 | 672

Theoreme 15 13 22 17 42
Iterationen 12 8 5 9 8
Verif. zeit, 2 Mo.|2 Wo.|1 Wo.|1 Mo.|2 Wo.

Grofie von INV|| 20 25 25 14 53

5/7 | 7/8 | 8/9 | 9/9
Beweisschitte 7558 | 3445 | 4295 | 3045
Interaktionen 1383 | 336 | 377 | 426

Theoreme 39 21 19 19
Iterationen 17 12 8 4
Verif. zeit, 2 Mo.|1 Mo.|3 Wo. |2 Wo.

Grofe von INV|| 36 36 |23417(18+23

Der Verifikationsaufwand insgesamt betrigt derzeit insgesamt ca. 9 Perso-
nenmonate, inclusive der Verifikation von 1771 priadikatenlogischer Hilfsbehaup-
tungen, die 17458 Beweisschritte und 3393 Interaktionen erforderten. Einige
weitere statistische Daten:
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e Der Umfang der pradikatenlogischen Lemmata hat sich seit der Verifikati-

on der Verfeinerung 5/7 fast vervierfacht. Die wesentlichen Ursachen sind
zum einen die grofie Zahl der ab der Verfeinerung 8/9 benétigten Lemmata
iiber Unifikation, Umbenennung und Substitution. Einige dieser Lemmata
erforderten im Gegensatz zu den anderen Beweisen (meist 0-2 Interaktio-
nen) wegen der komplizierten Terminierungsordnung von Unifikation auch
aufwendigere Beweise (bis zu 20 Interaktionen). Ein zweiter Grund ist,
dafl fiir ASM10 eine grofe Zahl einfacher Lemmata zur Reprisentation
von Termen benétigt wird, die bereits beweisen wurden.

Gegeniiber den in [SA97] genannten Zahlen, die sich auf KIV-Version 3
bezogen, haben sich Verbesserungen ergeben. Am markantesten ist die Re-
duktion der Invariantengréfe fiir 5/7 von 97 auf 36 Zeilen, durch eine Mo-
difikation der Beweistechnik (s. Abschnitt 15.2). Bei den Verfeinerungen
2/3 und 3/4 wurde nun die Beweisverpflichtungsgenerierung eingesetzt.
In [SA97] wurden die jetzt generischen Beweise fiir das allgemeine Mo-
dularisierungstheorem noch fiir die einzelnen Instanzen gefiihrt (de facto
fiihrten die Beweise fiir die Einzelinstanzen zur jetzt vorliegenden, allge-
meinen Theorie).

Die Verbesserungen bei der Beweisunterstiitzung und -automatisierung
im KIV-System (ohne die methodischen Fortschritte durch das Modula-
risierungstheorem) im Verlauf dieser Fallstudie kénnen am deutlichsten
an der Verifikation der ersten Verfeinerung gezeigt werden, da hier nur
1:1-Diagramme vorkommen: Erforderte die Verifikation von 1/2 in KIV-
Version 1 noch 378 Interaktionen, so reduzierte sich die Zahl der Interak-
tionen in KIV-Version 3 auf 246. In KIV-Version 4 betréigt sie nur noch
161.

Auch fiir die notwendige Einarbeitungszeit in KIV gibt die Verfeinerung
1/2 ein gutes Mafl. Die Verifikation in KIV-Version 3, wurde néimlich von
Harald Vogt, einem Studenten, der vorher ein einsemestriges Praktikum
zu KIV besucht hatte und vorher keine Vorkenntnisse zur Fallstudie hatte,
in 80 Stunden Arbeit von KIV-Version 1 nach 3 portiert (die Portierung
von Version 3 nach 4 erforderte dann nur noch ca. 1 Tag Arbeit)

Die Grofle der Interpreter beginnt mit 120 Zeilen imperativen (Pseudo-
PASCAL-)codes und erreicht 300 Zeilen fiir ASM9. ASM10 (im wesentli-
chen identisch zur WAM) ist wegen der Vielzahl neuer Instruktionen mit
950 Zeilen Code deutlich grofer.
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Verwandte Fallstudien

Die Literatur kennt eine riesige Zahl von Arbeiten, die sich auf Papier mit
der Korrektheit von Compilern beschiiftigen. Einen Uberblick gibt z.B. [Joy90].
Umfangreichere Arbeiten wurden z.B. im VLISP-Projekt ((GRW95]) und im
PROCOS-Projekt ([BLH93]) durchgefiihrt.

Die weitaus meisten Arbeiten beschiiftigt sich, genau wie diese, mit der Kor-
rektheit der Ubersetzung (,compiling correctness). Die effizienten Implementie-
rung von Compilern (,,compiler correctness*) wurde bisher noch weniger unter-
sucht, ist aber ein Forschungsgegenstand des gerade laufenden Verifix-Projekts
([GDG'96]).

Wesentlich weniger zahlreich sind Arbeiten, die sich mit der systemunter-
stiitzten, formalen Verifikation beschiftigen. Die wohl umfangreichste Arbeit
in diesem Gebiet ist die mit NQTHM durchgefiihrte formale Verifikation eines
Compilers, der die imperativen Sprache Gypsy zunéchst in Assembler Code und
dann in Maschinencode des Prozessors FM8502 iibersetzt ([Moo88], [You88]).

Die Verifikation der Ubersetzung von Prolog in die WAM war neben dem
unserer Arbeit zugrundeliegenden Papier [BR95] auch das Thema der Arbeit
[Rus92]. Diese Arbeit macht allerdings einige Vereinfachungen (insbes. werden
weder Cuts noch Switching behandelt), und enthilt keine Strukturierung des Be-
weises in verschiedene Verfeinerungen. Ein Versuch, die Arbeit zu formalisieren,
scheiterte an der zu hohen Komplexitiit des Beweises. Deshalb versuchte V. Au-
stel in [Aus98] ein strukturieren Korrektheitsbeweis im HOL-System ([Gor88]).
Dieser verfeinert im Gegensatz zu [BR95] zuerst die Termreprésentation und
erst dann die Kontrollstruktur Die Arbeit ist u.E. kaum versténdlich. Sie er-
forderte iiber einen Jahr Arbeitsaufwand, und zu ihrer Fertigstellung wére laut
Aussage des Autors mindestens ein weiteres Jahr notwendig.

Interessant an der Arbeit ist die These, dafl ein wesentliches Problem, das in
[BRO5] nur unzureichend behandelt ist, in der Einfiihrung der Termreprésenta-
tion in einer einzigen Verfeinerung 9/10 liegt. Nun zeigen unsere Uberlegungen
in Abschnitt 18, dafl die Einfiihrung der Datenreprisentation in einem Schritt
in der Tat in mehrere Schritte aufgeteilt werden muf}, um die verschiedenen
eingefiihrten Konzepte sauber zu verifizieren. Wir denken aber, dafl die derzeit
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vorgeschlagene Aufteilung in mehrere Schritte dieses leisten wird, und sehen
keine prinzipiellen Probleme.

Eine weitere parallel zu dieser Arbeit entstandene formale Behandlung der
Ubersetzung von Prolog in die WAM ist die Arbeit von C. Pusch ([Pus96]) mit
dem Isabelle-System ([Pau94]). Die Spezifikation basiert auf induktiv definierte
Relationen iiber den Vektor der Zustandsvariablen. Durch die Verwendung von
Polymorphie und Pattern Matching ist die Notation in Isabelle deutlich kom-
pakter (aber fiir einen ungeiibten Leser auch kryptischer) als die ASM-Notation
(und erst recht als unsere PASCAL-artige Notation in der DL-Ubersetzung).

Der Startpunkt der Arbeit basiert auf einer Interpreterdefinition, die bereits
Stacks von Choicepoints, nicht Suchbiume verwendet. Die Stacks werden im Ge-
gensatz zu unserer verzeigerten Strukur als Listen modelliert. Das Aufsammeln
von Stack-Knoten mit der Prozedur STACK# entfillt dadurch. Dies bewirkt ei-
ne geringfiigige Vereinfachung der Beweise, die allerdings dadurch erkauft wird,
daB die Einfiihrung einer verzeigerten Stack-Struktur, die spétestens in ASMS8
notwendig wird, wenn der Choicepoint- und der Environment-Stack iiberlagert
werden, zusétzlich verifiziert werden miifite.

Es werden vier Verfeinerungen verifiziert: In der ersten Verfeinerung werden
Cutpoints, die bis dahin als Teillisten des aktuellen Stacks reprisentiert waren,
durch Zeiger (i.e. Positionen im Stack) ersetzt. Die zweite zeigt, daf} statt al-
le Klauseln als Kandidatenklauseln auszuwé#hlen, auch eine procdef-Funktion
verwendet werden kann, die nur die Klauseln mit gleichem fithrenden Prédi-
katsymbol auswéhlt. Die so entstehende ASM ist modulo Notation zu unserer
ASM2 dquivalent, und die letzten beiden verifizierten Verfeinerungsschritte 2/3
und 3/4 zu unseren identisch (lediglich die Konstrukte true und fail werden nicht
behandelt, weswegen das in Abschnitt 14.2 geschilderte Problem im Regeltest
der fail-Regel nicht gefunden werden konnte).

Der Verifikationsaufwand fiir die vier Verfeinerungen wird in [Pus96] als 6
Personenmonate und 3500 Interaktionen angegeben. Der gréfiere Teil entfiel da-
bei, wie aus den Beweisskripten ersichtlich ist, auf die Verifikation der Verfeine-
rungen 2/3 und 3/4. Diese Zahlen liegen mehr als doppelt so hoch als die von uns
erzielten. Die Ursachen liegen wohl im wesentlichen an 2 Problemen: Zum einen
wurde keine Beweistechnik fiir die in 2/3 und 3/4 auftretenden m:n-Diagramme
entwickelt. Die Diagramme wurden vielmehr in 7:n-Diagramme zerlegt, wie dies
in Abschnitt 6.2.3, S. 41 skizziert wurde. Dadurch ergab sich eine starke Auf-
bldhung der Invarianten.

Zum anderen wurden zwei getrennte, asymmetrische Beweise fiir Korrektheit
und Vollstéindigkeit gefiithrt. Die Asymmetrie liegt wohl zum einen an der Ver-
wendung von Abstraktionsfunktionen, die eine zusitzliche Definition ihres Do-
mains (config_ok) erfordern (aber asymmetrisch dazu, keine Definition des Co-
domains). Zum anderen ist der Determinismus des Zustandsiibergangssystems
entscheidend dafiir, dafl nur ein Beweis gefiihrt werden muf}. In der Codierung
von ASMs im Kalkiil der Dynamischen Logik wird Determinismus schon syn-
taktisch durch das Axiom

() p=[a] ¢
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fiir deterministische Programme « unterstiitzt (dieses Axiom wird im Korrekt-
heitsbeweis des Theorems verwendet). In der Formalisierung durch eine induk-
tive Relation muf} der Determinismus (also die Rechtseindeutigkeit der induktiv
definierten Relation) aber erst induktiv hergeleitet werden.
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Kapitel 21

Zusammenfassung Teil 11

Im zweiten Teil dieser Arbeit haben wir die im ersten Teil entwickelten Theo-
rie an einer Fallstudie auf ihre Praxistauglichkeit hin untersucht. Die Fallstudie
stammt aus dem Gebiet der Compilerverifikation, und gehort mit 9 Monaten
Aufwand fiir die reine Verifikation unter den formalen, systemunterstiitzten Fall-
studien zu den sehr grofien Fallstudien.

Inhalt der Fallstudie war die formale Verifikation von 8 der 12 in [BR95]
gegebenen Verfeinerungen, durch die ein Prolog-Programm in Assemblercode
der Warren Abstract Machine tibersetzt wird. Die Fallstudie war relativ typisch
fiir die Compilerverifikation, eine ganze Reihe von Problemen, die in dieser Fall-
studie auftraten, wie z.B. die Einfiihrung von Registern, Stacks, Umgebungen
(Stack Frames) die Optimierung von Kontrollstrukturen (Switching), oder die
Umsetzung von abstrakten Datenstrukturen in verkettete Zeigerstrukturen, soll-
ten auch bei anderen Programmiersprachen eine wichtige Rolle spielen.

Die Fallstudie zeigte, daf der voll formale Nachweis fiir die Korrektheit einer
Verfeinerung wegen der zahlreichen, impliziten Annahmen sehr viel aufwendiger
war, als dies angesichts der schon sehr griindlichen mathematischen Analyse in
[BR95] zu vermuten war. Der zusitzliche Aufwand zahlte sich aber in dem Sinn
aus, als durch die Analyse eine Reihe von kleineren Fehlern, die in der mathe-
matischen Analyse noch offenblieben, gefunden und beseitigt werden konnten.

Um die Verifikation in den Griff zu bekommen, war sowohl der volle Ge-
brauch der im ersten Teil entwickelten Theorie notwendig, als auch ein sehr lei-
stungsfihiges Werkzeug zur Verifikation. Das eingesetzte KIV-System hat sich
wahrend der Arbeit and der Fallstudie in seiner Leistungsfihigkeit deutlich ver-
bessert.

SchlieBllich zeigte auch der Vergleich mit zwei parallel zu dieser Arbeit durch-
gefiihrten Fallstudien mit anderen Systemen (HOL, Isabelle) zum selben Thema,
daf} die entwickelten Theorie und die Leistungsfihigkeit des KIV-Systems einen
deutlich niedrigeren Aufwand ermdglichte.
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Kapitel 22

Ausblick

Die im Rahmen dieser Arbeit durchgefiihrte Fallstudie zeigt noch nicht voll-
stiandig die Korrektheit der Ubersetzung von Prolog-Code in Code der WAM.
Es fehlen noch 4 Verfeinerungen bis echter WAM-Code vorliegt. Die ersten bei-
den sind nach unserer Analyse in Abschnitt 18 relativ aufwendig zu verifizieren,
die anderen beiden (Environment Trimming und Aufgabe der Strukturierung
von Environments und Choicepoints) sollten eher einfach sein. Der Verifikati-
onsaufwand, um die Ubersetzungskorrektheit der Codegenerierung vollstéindig
zu verifizieren, sollte nach derzeitiger Schitzung noch ca. 2-3 Monate betragen.

Um aus der Fallstudie einen echten verifizierten Prolog-Compiler zu erhal-
ten, miilte dann noch ein Compiler implementiert werden, der die Compiler-
annahmen erfiillt. Dies sollte fiir eine einfache Variante mit rekursiv definierten
DL-Programmen unproblematisch sein, da die Compilerannahmen schon weit-
gehend algorithmisch sind (mit Ausnahme von Switching).

Noch interessanter als imperative Programme zur Implementierung zu ver-
wenden, wiire es, die Ideen des Verifix-Projekts [GDGT96] aufzugreifen und als
Implementierungssprache fiir den Compiler Prolog selbst zu nehmen. Damit er-
hielte man die Moglichkeit einen effizienten Compiler durch Kompilation mit
sich selbst zu erhalten (,, Bootstrapping®).

Die Definition eines Prolog-Compilers in Prolog wire also eine Liste von
Klauseln fiir ein 2-stelliges Pridikat compile. Anfragen an das Pridikat hitten
die Form compile(t, X'), wobei ¢ ein als Term codiertes Prolog-Programm wiére,
X die Ausgabevariable, deren Belegung am Ende die generierten WAM-Instruk-
tionen als Prolog-Term codiert.

Um den Konnex zu Programmen und WAM-Instruktionslisten herzustel-
len (,,Reflektion®), wéren zwei einfache Konversionsfunktionen clauselist-to-term
und term-to-instructionlist notwendig. Diese sind hier recht einfach zu definie-
ren, da Prolog eine untypisierte Sprache ist (die Sprache mit dem einfachsten Re-
flektionsprinzip, der Quote-Operation ist LISP, da hier Programme und Daten-
strukturen identisch sind; fiir typisierte Sprachen stellt Reflektion ein hérteres
Problem dar). AnschlieBend kénnte man den Prolog-Code dbcompite des Prolog-
Compilers dadurch verifizieren, dafl gezeigt wird, da3 seine Ausfithrung mit
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ASM1 und einer Anfrage compile(t, X) fiir jedes (als Term codiertes) Prolog-
programm ¢ als Ergebnis eine (als Term codierte) Liste von Instruktionen liefert,
fiir die die Compilerannahmen (CompAssum) gelten. Formal:

t = clauselist-to-term(db)
A (ASM1(dbeompite, compile(t,X); subst)) subst = [X « t']
— CompAssum(db, term-to-instructionlist(t)

Damit erhielte man einen Compiler dessen Korrektheit nur noch davon abhéngt,
daB ASM1 eine korrekte Semantikdefinition von Prolog darstellt, der (trivialen)
Korrektheit der Reflektionsfunktionen sowie natiirlich der Korrektheit des Ve-
rifikationswerkzeugs.

Fiir das bootstrapping des Compilers mit sich selbst, um einen mit WAM-
Code implementierten Compiler zu erhalten, gébe es dann drei Moglichkeiten:
Entweder der WAM-Code konnte durch Einsetzen von dbcompite fiir db in obi-
gem Theorem und symbolisches Ausfiihren berechnet werden. Dies ist der Ide-
alfall, da weiterhin nur die Korrektheit des Verifikationssystems relevant ist.
Nach den Erfahrungen meines Kollegen Kurt Stenzel mit der Java-ASM ist dies
aber sehr aufwendig, und konnte sich als undurchfiihrbar herausstellen. Eine
zweite Moglichkeit ist natiirlich, das Bootstrapping mit einem (oder mehreren)
géngigen Prolog-Compilern durchzufiithren. Eine letzte Moglichkeit ist schlie-
lich, die KIV-Codegenerierung zu nutzen, die es gestattet, aus den abstrakten
Programmen von ASM1 ausfiihrbaren LISP-Code herzustellen, und das Boot-
strapping mit diesem Lisp-Code durchzufiihren. Die letzten beiden Methoden
sind aus theoretischer Sicht nicht genau so sicher, da sie die Korrektheit anderer
Compiler verlangen (mindestens fiir das eine betrachtete Programm des Prolog-
Compilers bzw. der ASM), dennoch sollte die Wahrscheinlichkeit fiir Fehler,
wenn beide Methoden denselben Code ergeben, de facto gleich Null sein.



Anhang A

Verwendete Notationen

Dieser Abschnitt gibt die in der Arbeit verwendeten grundlegenden Notationen.

Fiir eine Menge S bezeichnet P(S) die Potenzmenge von S, P¥(S) die Menge
aller endlichen Teilmengen von S. S™ ist die Menge aller n-Tupel iiber S (n > 0).
Wir schreiben 1 ... 2, und (x4, ..., z,) fiir n-Tupel. Wenn n aus dem Kontext
ersichtlich oder beliebig ist, schreiben wir auch z. S* ist die Vereinigung aller
Mengen S™ fiir n > 0. Sie enthiilt auch das leere Tupel (). ST ist S* ohne
das leere Tupel. 57 ist die Menge aller duplikatfreien n-Tupel 2y ...2, € S™
mit z; # z; fir alle 1 < ¢ < j < n. S* ist die Vereinigung aller S™. Wir
verwenden die Notation M = [J ,.¢Ms, fiir eine (mit den Elementen aus S
indizierte) Familie von Mengen M. Dabei wird stets angenommen, dafl die
Mengen M, paarweise disjunkt sind. My, s, kiirzt Mg, x ... x M, ab und
]\;Islx,,,Xsn steht fir M, x ... x My, N M™. Fiir zwei Tupel (x1,...,2,) €

S™ und (z'1,...,2'm) € S™ definieren wir die Konkatenation (z1,...,%,) :
(x',...,2'm) als (z1,...,2n,2'1,...,2'n) € S™™. Wir identifizieren S mit
S, sodaB x: (x1,...,2,) identisch zu (z,,...,2,) € S™T ist.

Ist eine Funktion f : M — N gegeben, so nehmen wir immer an, daf} die
homomorphe Erweiterung zu einer Funktion auf Tupeln aus M™ durch f((z,.. .,
xn)) := (f(z1),-.., f(z,)) gegeben ist. Die homomorphe Erweiterung von f auf
Teilmengen von M ist analog definiert.

179



180 ANHANG A. VERWENDETE NOTATIONEN



Anhang B

Syntax und Semantik der
Dynamischen Logik

B.1 Syntax der Dynamischen Logik

Definition 4 Signatur
Eine Signatur SIG = (S, OP, X, P) besteht aus einer endlichen Menge von Sor-
ten S, einer Familie OP = |J ;. y¢c5OPs,s von Operationen (mit Argument-
sorten s und Zielsorte s'), einer Familie X = |
vielen Variablen, und einer Familie P = J

X von jeweils abzihlbar
P, s+ von Prozedurnamen

sES
sES*,s'eS*
mit value-Parametern der Sorten s und reference-Parametern der Sorten s’ (Pro-
zedurnamen werden in Programmen verwendet).

Es wird vorausgesetzt, dal S mindestens die Sorten bool und nat, sowie die
iiblichen Operationen auf diesen Sorten (truefalse,A\V,—, <»—, 0,41,—1,+)
enthilt.

Definition 5 DL expressions

Fiir eine mehrsortige Signatur SIG, sind die Menge der Ausdriicke DLEXPR
= U ,e¢PDLEXPR,, und die Menge PROG der Programme definiert als die
kleinsten Mengen mit

e X, C DLEXPR, fiir jedes s € S

Wenn f € OP; und t € DLEXPR, dann f(t) € DLEXPR,

Wenn ¢ € FMA und z € XE dann V z.p € FMA

Wenn ¢ € FMA und z € XE dann 3 z.p € FMA

Wenn ¢,t' € DLEXPR,, dann t =t' € FMA

Wenn ¢ € FMA und t,t' € DLEXPR,, dann (¢ D t;t') € DLEXPR,
Wenn z € X, und ¢ € Us, wobei Uy = T, U {#}, dann z :=t € PROG
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e Wenn o« € PROG, z € X, und t € Us, wobei Ug; = T, U {?}, dann
var z =t in a« € PROG

e skip,abort € PROG

e Wenn «, 3 € PROG, dann «; 3 € PROG

e Wenn o, € PROG und ¢ € BXP dann if € then « else f € PROG
e Wenn a € PROG und ¢ € BXP dann while € do o« € PROG

e Wenn a € PROG und & € T),,+ dann loop a times k € PROG

e Wennpe P, o, t €T,z € )A@ und £ € Thay dann p(t;z) € PROG sowie
procbound « in p(t;z) € PROG. Das letzte Programm ist ein Aufruf
von p mit durch & beschrinkter maximaler Rekursionstiefe

In der Definition kiirzt FMA (Formeln) DLEXPR}, o0 ab, die Menge T (Ter-
me der Sorte s) ist die Teilmenge von DLEXPR;, die weder Quantoren noch
Programme enthilt. BXP (Boolesche Ausdriicke) ist Thool.

Bemerkung 1 Wir verwenden wie in Pascal begin ...end zur Klammerung
von Ausdriicken. if € then a dient als Abkiirzung fiir if € then « else skip

Bemerkung 2 Die Tests in while-Schleifen und conditionals sind in der obigen
Definition auf boole’sche Ausdriicke beschrinkt (¢ € BXP). Dies ist fiir An-
wendungsprogramme ausreichend. Fiir theoretische Untersuchungen verwenden
wir gelegentlich auch beliebige Formeln. Diese Erweiterung ist unproblematisch,
alles weitere gilt analog auch fiir beliebige ¢ € FMA.

Definition 6 Zugewiesene Variablen
Die Menge der zugewiesenen Variablen asgu(a) eines Programms « ist definiert
durch:

e asgv(skip) = asgv(abort) = ()

;B) = asgv(a) U asgv(f)
e asgv(if € then « else 3) = asgv(a) U asgv(B)

e asgv(a

e asgv(while € do a) = asgv(«)

(
(o
(if
(
(
(va
(
(

e asgv(loop « times k) = asgv(a)
e asgv(var z =t in a) = asgv(a) \ z
o asgv(p(t;z)) =

e asgv(procbound p(¢; z) times k) = x

Definition 7 Aufgerufene Prozeduren
calledprocs(a) ist die Menge aller Prozeduren, die in einem Programm « aufge-
rufenen werden.
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Definition 8 Prozedurdeklarationen und Prozedurdeklarationslisten
Die Menge PD der Prozedurdeklarationen ist die Menge aller p(z;var Q).oz
mit p € Py o 2,y € Xﬁéz, a € PROG und asgv(a) C x U y. a darf keine in
der Rekursionstiefe beschriinkten Prozeduraufrufe enthalten. p ist die definierte
Prozedur der Prozedurdeklaration, @ der Rumpf der Prozedur.

PDL ist die Menge aller Listen von Prozedurdeklarationen, so dafl die aufge-
rufenen Prozeduren in den Riimpfen eine Teilmenge der definierten Prozeduren
sind.

B.2 Semantik der Dynamischen Logik

Definition 9 Algebra
Eine Algebra A iiber einer Signatur SIG besteht aus einer nichtleeren Triger-
menge A, fiir jede Sorte s, einer Funktion f4 : A, — Ay fiir jedes f € OPs o .
Fiir jede Prozedur p € P; s und jedes n € IN enthilt A eine Relation [p] 4 ,
auf A, o . (die Semantik von p bei Beschrinkung der maximalen Rekursions-
tiefe auf n). [p] , , muBl die leere Relation sein. [p] , bezeichnet die Semantik
der Prozedur, die die Vereinigung aller [p] A ist. Die Relation definiert den
Zusammenhang zwischen initialen Werten der value- und reference-Parameter
und den Ergebniswerten in den reference-Parametern.

Fiir die vordefinierten Sorten nehmen wir Aphoo = {tt,ff}, Anat = IN an. Die
Operationen auf Booleans und nat. Zahlen haben ihre iibliche Semantik.

Definition 10 Zustdinde

Zur einer Signatur SIG und einer Algebra A iiber dieser Signatur, ist ein Zustand
z € ST, als eine Abbildung definiert, die Variablen der Sorte s auf Werte aus
A, abbildet. Der Zustand z[z < a] ist die Abéinderung des Zustands z an den
Variablen z durch die Werte a.

Definition 11 Semantik von Ausdriicken

Zu einer Algebra A und einem Zustand z sind die Semantik [e], € A, eines
DL-Ausdrucks e € DLEXPR;, und die Semantik z[a]z’ eines Programms (eine
infix geschriebene Relation auf Zustéinden) wie folgt definiert:

o [2], = z(z)
If@®1, = fa(tl,) fir f € OPsy und t € Ty

[V z.e], = tt mit z € X, gdw. [el, « o = tt fiir alle Werte a € A

[3 z.e], = tt mit z € X, gdw. [el,;. « o = tt fiir einen Wert a € Ag

[(e D e;e)], ist [e],, falls [e], = tt, und [e'], sonst.

z[skip]z’ gdw. z = 7’

[abort] ist die leere Relation
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o z[x:=t]z’ gdw. z' = z[z + [t],], wobei jedes [?], einen beliebigen Wert
darstellt.

e z[o; f]z’' gdw. es ein z” gibt mit z[a]z" und z"[F]z’

e z[if £ then a else § ]z’ gdw.
entweder [e], = ¢ und z[a]z’ oder [¢], = ff und z[5]z

e z[loop a times k]z' gdw.
es Zusténde zg 1= 2z,2,...,2, := 2’ gibt mit n := [«], so daB
zi_l[[a]]zi fiir jedes 1 S i S n

e z[while ¢ do o]z’ gdw.
es Zustinde zy := z,%1,...,2z, := 2z’ gibt so daf
z;i—1[a]z; fiir 1 <i<n,
[el,, = tt fiir 1 <i <nund [e], = ff

e z[var z =t in a]z’ gdw. z[z + g][a]z"” und 2’ = 2"z < [z],] wobei
a; = [t;] fiir ¢;#£? und andernfalls a; beliebig ist.

o z[p(t, 2)]z’ gdw. z(t), z(z), 7' (z) € [p] und z(y) = 2'(y) fiir alle y ¢ z

e a[procbound r in p(t, 2)]#' gdw. #(t), 2(x), 7 (z) € [p],,, wobei n = [s],,
und z(y) = z'(y) fiir alley € =

o [(a) ], = tt gdw. es ein z' gibt mit z[a]z’ und [¢], =t
o [[a] ¢], = tt gdw. fiir alle z’ mit z[a]z’ gilt: [¢], = tt

Bemerkung 3 Die Semantik von Ausdriicken und Programmen ist eindeutig
definiert, da jeder Fall der Definition die Zahl der elementaren Anweisungen in
dem betrachteten Ausdruck verringert.

Definition 12 Semantik von Prozedurdeklarationslisten

Fiir eine Prozedurdeklarationsliste ¢ gilt A = d gdw. fiir jede in § enthaltene
Prozedurdeklaration p(z;y).a und jedes Kk =0+ 1...+ 1 (Reprisentation einer
Zahl n > 0) gilt: B

[procbound & + 1 in p(z;y)] = [procbound & in o]

Dabei steht procbound k in « fiir das Programm, das aus a durch Ersetzung
aller Prozeduraufrufe ¢(¢;2) mit procbound « in ¢(c;2) (fiir jeden Prozedur-
bezeichner ¢) hervorgeht.

Bemerkung 4 Eine Prozedurdeklaration legt die Semantik einer Prozedur ein-
deutig fest. Zum Beweis zeigt man induktiv, dafl jedes [p] A, durch die obige
Gleichung festgelegt wird. Es lift sich so auch leicht zeigen, dafl die [p] An
monoton wachsende Relationen sind.
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Definition 13 models-operator
o A,z |= o gilt fiir eine Formel ¢ gdw. [¢], = tt
o A= gilt gdw. in allen Zusténden z: A,z | ¢
e = ¢ gilt gdw. wenn in jeder Algebra A : AE ¢

e & = 1) gilt gdw. wenn in jeder Algebra A aus A E ¢ fiir jedes ¢ € ® auch
A = 4 folgt.

Bemerkung 5 Die folgenden Aussagen gelten, falls i weder in a noch in ¢
vorkommt. Die ersten beiden charakterisieren while-Schleifen (sie erlauben In-
duktion iiber die Zahl der Iterationen). Die dritte Aussage erlaubt es, loop’s zu
vermeiden, deren Zihler in o vorkommt.

e = (while £ do a) ¢ +» Fi.(loop if € then « times i) (¢ A - €)
e = (loop a times k + 1) ¢ + (a;loop « times k)
e = (loop a times k) ¢ & (Vi.i =k — (loop a times i) ¢)

Bemerkung 6 Sei A eine Algebra mit A = § fiir eine Prozedurdeklarationsli-
ste §, die eine Prozedurdeklaration p(z; var y).« enthilt. Dann charakterisieren
die folgenden drei Formeln die rekursive Prozedur (d.h. ihre Giiltigkeit ist dqui-
valent zu der Prozedurdeklaration). Prozedurdeklarationslisten kénnen also als
Abkiirzungen fiir Axiome betrachtet werden. Die Formeln erlauben auch die
Induktion tber die Schachtelungstiefe sowie ein Unfolding von Prozeduren. Die
erste Formel gilt unabhingig von der Algebra. In der dritten Formel miissen z,,
und y_ neue Variablen derselben Sorten wie z und y sein. procbound & in «
steht wieder fiir das Programm, das aus a durch Ersetzung aller Prozeduraufrufe
q(o; z) mit procbound k in ¢(g;z) hervorgeht.

e = (p(t;2)) ¢ « 3 k.(procbound « in p(t; 2)) ¢

e A= (procbound k + 1 in p(t;2)) ¢ «
(20, Yy @,y = 2,y,t, z;procbound k in 52, Y,y = 2o, Y, Y32 = Y,) ¢

AE (t;2) ¢
G (Z0: Yo T,Y = T, Y, 6, 2,052, Y, Y, = Ty Yy Ui 2= Y,) P

Definition 14 (Basis-)Spezifikationen
Eine Basis-Spezifikation SPEC = (SIG,Az,GAx,PAz) besteht aus

e ciner Signatur SIG = (S,0P,P,X).
e ciner Menge von Axiomen Az (Formeln iiber SIG).

e einer Menge GAz von Erzeugtheitsklauseln der Form: s, ... s,, generated
by fi,... fm (n,m > 0). Dabei sind s1,...s, € S* und alle f; haben eine
Zielsorte in sq,...S,.
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e eine Menge PAx von Prozedurdeklarationslisten tiber SIG. Ist eine Proze-
dur in mehreren Prozedurdeklarationslisten erklirt, miissen die Deklara-
tionen iibereinstimmen.

Definition 15 Semantik von Spezifikationen
Eine Algebra A ist ein Modell von SPEC (geschrieben als A = SPEC, wenn sie
eine Algebra iiber der Signatur der Spezifikation ist, so dafl

o A E o fiir jedes p € Az

e Fiir jede Erzeugtheitsklausel sq,...,s, generated by fi,..., f,, € GAx
und jedes i = 1...n, liBt sich jedes Element a € Ay, als die Semantik
a = [t], eines Terms ¢ erhalten, der keine Variablen der Sorten si,...s,
enthilt, und dessen Operationssymbole nur aus {fi,..., fin} stammen.

o A4 fiir jedes § € PAz

Bemerkung 7 Zu jedem Modell einer Spezifikation (SIG,Ax, GAz,)), deren Si-
gnatur keine Prozedurbezeichner enthélt, gibt es genau eine Erweiterung zu
einem Modell einer um Prozedurdeklarationen PAxz und die Menge P der dar-
in definierten Prozedurbezeichner erweiterten Spezifikation (SIG U P,Az,GAz,
PAz).

Bemerkung 8 Wir schreiben SPEC |= ¢, wenn in jedem Modell A von SPEC
A E o gilt.

Theorem 11 Korrektheit und Vollstindigkeit
Die Theorie einer Basisspezifikation 148t sich korrekt und vollstindig axioma-
tisieren, wenn man fiir jedes Generiertheitsprinzip si,...s, generated by fi,

.., fm eine (algorithmisch nicht nutzbare) Omega-Regel addiert. Diese lautet:
Wenn fiir eine Formel ¢(z) mit freier Variable  aus einer der Sorten si,... s,
alle (evtl. unendlich vielen) Formeln o(t) ableitbar sind fiir jeden Term ¢, der
nur mit den Konstruktoren fi,... f,, gebildet ist, und nur Variablen enthélt,
die nicht aus den Sorten sy, ...s, enthilt, dann ist V z.¢(z) ableitbar.

Bei der Realisierung eines Kalkiils werden die Omega-Regeln durch entspre-

chende strukturelle Induktionsprinzipien ersetzt. Diese sind zwar schwicher als
Omega-Regeln aber fiir die praktische Anwendung ausreichend.

Wir wollen den Beweis hier nicht fiithren. Die Idee des Beweises beruht auf
der Ubersetzung aller DL-Formeln in fquivalente priidikatenlogische Formeln.
Dazu wird jedes Programm « in eine Relation R, (Eingabe: Die Variablen des
Programms, Ausgabe: die zugewiesenen Variablen des Programms) iibersetzt.
Damit reduziert sich der Korrektheits- und Vollstandigkeitsbeweis auf pradika-
tenlogische Spezifikationen mit Generiertheitsklauseln, fiir die die korrekte und
vollstéindige Axiomatisierbarkeit mit Hilfe der Omega-Regel bekannt ist (siehe
[Rei98]).



Anhang C

Spezifikationen und
Lemmata fiir das
Modularisierungstheorem

C.1 Allgemeine Spezifikationen

Die Spezifikationen fiir natiirliche Zahlen, Listen und dynamische Funktionen
finden sich in Anhang E

diagtype =
data specification
diagtype = mn | On | mO0;
variables c: diagtype;
end data specification

state =
specification
sorts state;
variables st: state;
end specification

f-state-state =

actualize Dynfun with parameter state by morphism
dom — state, codom — state, dynfun — f-state-state,

L= 100

end actualize
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iterate =
enrich nat, f-state-state with

functions . = . : f-state-state x nat — f-state-state prio 9;
axioms

it-base-ax : (f ~ 0)[st]s = st,
it-rec-ax : (f “m +1)[st]s = f[(f ~ m)[st]s]s

end enrich

stream =

actualize Dynfun with nat, parameter state by morphism
dom — nat, codom — state, dynfun — stream,
N S I P

end actualize

enrstream =
enrich stream, iterate with
functions

cons 1 state X stream —  stream;
cdr : stream —  stream;
app :  stream X nat X stream — stream;
nthedr @ stream X nat —  stream;

axioms

cons-base-ax : cons(st, s)[0] = st,
cons-rec-ax : cons(st, s)[m +1] = s[m],
cdr-ax : cdr(s)[m] = s[m +1],
app-base-ax : app(s, 0, sp) = so,
app-rec-ax : app(s, m +1, sg) = cons(s[0], app(cdr(s), m, so)),
nthedr-base-ax : nthedr(s, 0) = s,
nthedr-rec-ax : nthedr(s, m +1) = nthedr(cdr(s), m),
streamchoice :
(V m. 3 sty. sty = (f ~ m)[sto]s)
— (Is.Vm. s[m] = (f ~ m)[sto]s)

end enrich

tuple =

data specification
using enrstream
tuple = mkt (. .s : stream, . .i : nat, . .j : nat);
variables tq, tg, t: tuple;

end data specification
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f-tup-tup =
actualize iterate with tuple by morphism
state — tuple, f-state-state — f~tup-tup, . [ . |, = .[.],

st > t, f — ft
end actualize

rule =
enrich enrstream with
predicates
Trace : stream;
final . state;
procedures
RULE : — state; (: beliebige Prozedur als ASM-Regel :)
axioms
Trace-def :
Trace(s)

< (Vm,st. st=s[m]
— (if - final(st) then RULE(; st)) st = s[m +1]),

final-def : (: Regel terminiert nicht = Endzustand :)
(= (RULE(; st)) true) — final(st) ,

choice : (: Auswahlaxiom fiir RULE :)
(V st. (if — final(st) then RULE(; st)) true)
— 3£, V stg. (st := sto; if = final(st) then RULE(; st)) st = f[sto]s

end enrich

rule’ =

rename rule by morphism
stream — stream’, state — state’, . [ . ] — . [ .]’, cons — cons’,
cdr — cdr’, app — app’, nthedr — nthedr’, Trace — Trace’,

final — final’, RULE — RULE’, s — s’, st — st’
end rename

C.2 Verfeinerung deterministischer ASMs

C.2.1 Spezifikation

detequiv =
enrich rule, rule’, diagtype with
functions
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ndt 1 state x state’ —  diagtype;
execOn : state x state’ — nat;
execm( : state x state’ — nat;
predicates
INV : state X state’; (: Zusammenhangsinvariante :)
IN . state x state’; (: Eingaberelation :)
OUT : state x state’; (: Ausgaberelation :)
PROP : state x state’;

variables i, j, k: nat;

axioms

init-ax : IN(st, st’) — INV(st, st’),

finboth-ax : final(st) A final’(st’) A INV(st, st’) — OUT(st, st’),
finl-ax : final(st) A INV(st, st’) A = final’(st’) — ndt(st, st’) = On,
fin2-ax : final’(st’) A INV(st, st’) A = final(st) — ndt(st, st’) = m0,

mton-ax :
INV(st, st’) A = final(st) A = final’(st’) A ndt(st, st’) = m0
— (if = final(st) then RULE(; st) )
31i. (loop if - final(st) then RULE(; st) times i)
(if — final’(st’) then RULE’(; st’) )
3j. (loop if — final’(st’) then RULE’(; st’) times j ) INV(st, st’),

Oton-ax :
INV(st, st’) A = final’(st’) A ndt(st, st’) = On A execOn(st, st’) = k
— (if - final’(st’) then RULE’(; st”) )
3j. (loop if = final’(st’) then RULE’(; st’) times j)
(INV(st, st’) A (- final’(st”) A ndt(st, st”) = On — execOn(st, st’) < k)),

mto0-ax :
INV(st, st’) A = final(st) A ndt(st, st’) = m0 A execmO(st, st”) = k
— (if — final(st) then RULE(; st) )
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(INV(st, st’) A (- final(st) A ndt(st, st’) = m0 — execmO(st, st’) < k)),

prop-def :
PROP(st, st’)
< 31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
3j. (loop if = final’(st’) then RULE’(; st’) times j) INV(st, st’)

end enrich

C.2.2 Bewiesene Theoreme
finite-Oton (der interessante Fall von Lemma 2 aus Abschnitt 6.2.3)

INV(st, st’), ndt(st, st’) = On, — final’(st’)
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F (if = final’(st’) then RULE’(; st’) )
3j. (loop if = final’(st’) then RULE’(; st’) times j)
(INV(st, st’) A (final’(st’) V ndt(st, st’) # On))

e used lemmas : Oton-ax

e used by : compl-step, completeness

finite-mtoO0

INV(st, st’), ndt(st, st’) = m0, — final(st)
F (if - final(st) then RULE(; st) )
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(INV(st, st’) A (final(st) V ndt(st, st’) # m0))

e used lemmas : mto0-ax

e used by : corr-step, correctness

corr-step (Lemma 1 aus Abschnitt 6.2.3)
PROP(st, st’) F (if = final’(st’) then RULE’(; st’)) PROP(st, st’)
e used lemmas : finite-mto0, finl-ax, Oton-ax, mton-ax, prop-def

e used by : correctness

compl-step
PROP (st, st’) F (if — final(st) then RULE(; st)) PROP(st, st’)
e used lemmas : finite-Oton, fin2-ax, mto0-ax, mton-ax, prop-def

e used by : completeness

correctness (Korrektheit der Verfeinerung)

IN(st, st’)
F [while — final’(st’) do RULE’(; st”) ]
(while - final(st) do RULE(; st)) OUT(st, st’)

e used lemmas : finboth-ax, fin2-ax, finite-mto0, corr-step, init-ax, prop-def

completeness (Vollstindigkeit der Verfeinerung)
IN(st, st’)
+ [while - final(st) do RULE(; st)]
(while — final’(st’) do RULE’(; st’)) OUT(st, st’)

e used lemmas : finboth-ax, finl-ax, finite-Oton, compl-step, init-ax,
prop-def
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C.3 Verfeinerung indeterministischer ASMs —
Diagramme indeterministischer Grofle

C.3.1 Spezifikation

genindeteqtrace =
enrich rule, rule’, f-tup-tup, diagtype with
functions
ndt 1 state x state’ —  diagtype;
execOn : state x state’ — nat;
execm( : state x state’ — nat;
predicates
INV :  state x state’;
INV’ :  state x state’;
KPROP : state x state’;
VPROP : state x state’;
IN, :  state x state’;
ouT :  state x state’;
p :  stream’ X tuple x tuple;

variables i, iy, i1, j, jg, k: nat;
axioms

init-ax : IN(st, st’) — INV(st, st’),

finboth-ax : final(st) A final’(st’) A INV(st, st’) — OUT(st, st’),
finl-ax : final(st) A INV(st, st’) A = final’(st’) — ndt(st, st’) = On,
fin2-ax : final’(st’) A INV(st, st’) A = final(st) — ndt(st, st’) = m0,

mton-corr-ax :
INV(st, st’) A ndt(st, st’) = m0 A Trace’(s’)
A st’ = ’[0]" A — final(st) A — final’(st”)
— (if — final(st) then RULE(; st))
3j. 31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) timesi ) INV(st, s’[j +1]'),

Oton-corr-ax :
INV(st, st’) A ndt(st, st’) = On A execOn(st, st’) = k
A Trace’(s’) A st’ = s’[0]" A — final’(st’)
— 3. INV(st, s'[j +17")
A (= final’(s’[j +1]") A ndt(st, 8’[j +1]’) = On — execOn(st, s’[j +11") < k),

mto0-corr-ax : (: folgt aus mto0-comp-ax, geniigt fiir Trace-Korrektheit :)
INV(st, st’) A ndt(st, st’) = m0 A execmO(st, st’) = k A — final(st)
— (if - final(st) then RULE(; st))
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(INV(st, st’) A (= final(st) A ndt(st, st’) = m0 — execmO(st, st’) < k)),
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mton-comp-ax :
INV(st, st’) A ndt(st, st’) = m0 A Trace(s)
A st = s[0] A — final(st) A — final’(st’)
— (if = final’(st’) then RULE’(; st”))
3i. 3. (loop if — final’(st’) then RULE’(; st’) times j ) INV(s[i +17, st’),

mto0-comp-ax :
INV(st, st’) A ndt(st, st’) = m0 A execm0(st, st”) = k A Trace(s)
A st = s[0] A — final(st)
— 3i. INV(s[i +1], st”)
A (= final(s[i +1]) A ndt(s[i +17, st’) = m0 — execm0(s[i +17, st’) < k),

Oton-comp-ax : (: folgt aus Oton-corr-ax :)
INV(st, st’) A ndt(st, st”’) = On A execOn(st, st’) = k A = final’(st’)
— (if = final’(st’) then RULE’(; st”))
3j. (loop if - final’(st’) then RULE’(; st’) times j)
(INV(st, st’) A (= final’(st’) A ndt(st, st’) = On — execOn(st, st’) < k)),

choice-ax : (: Auswahlaxiom :)
(Vt. 3 to. p(s', t, to)) — (3 ft. V t. p(s’, ¢, ft]t])),

diagonal-ax : (: Auswahlaxiom :)
¥V m. 3 st. st = (ft 1 m)[mkt(so, 0, 0)
— 3s. Vm. s[m] = ft T m[mkt(so, 0, 0)].s[m],

kprop-def :
KPROP(st, st’)
~ Vs st’=58"[0] A Trace'(s’)
— 31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(3 m. INV(st, s’[m]")),

vprop-def :
VPROP(st, st’)
< Vs. st =s[0] A Trace(s)
— 3j. (loop if — final’(st’) then RULE’(; st’) times j)
(3 m. INV(s[m], st’)),

inv’-def : INV’(st, st’) <> INV(st, st’) A (final(st) <> final’(st’))

p-def : (: Priadikat, das das Anh#ingen von Diagrammen beschreibt :)
p(s,v t, tO)
< INV’(t.s[t.i], s’[t.j]") A Trace(t.s) A Trace’(s’)
—  Trace(tog.s) A (Vi;. = td < iy — t.s[it] = to-s[ir])
Atl < to.i A tJ < t().j A INV’(tO.SHO.i], S7|—t0.j-|l),

end enrich
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C.3.2 Bewiesene Theoreme
fin-Oton

INV (st, st’), ndt(st, st’) = On, — final’(st’)
F (if = final’(st’) then RULE'(; st’))
3j. (loop if - final’(st’) then RULE'(; st’) times j)
(INV(st, st’) A (final’(st’) V ndt(st, st’) # On))

e used lemmas : Oton-comp-ax

e used by : compl-step, completeness

fin-mto0

INV(st, st’), ndt(st, st’) = m0, — final(st)
F (if - final(st) then RULE(; st))
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(INV(st, st’) A (final(st) V ndt(st, st’) # m0))

e used lemmas : mto0-corr-ax

e used by : add-diagram, corr-step, correctness, equiv-final

finite-Oton

ndt(st, st’) = On, INV(st, st’), Trace’(s’), s’[0]" = st’, = final’(st”)
F 3. INV(st, s’[j +1]') A (final’(s’[j +17") V ndt(st, s’[j +1]") # On)

e used lemmas : Oton-corr-ax

e used by : add-diagram, equiv-final

corr-step
KPROP(st, st’) F [if = final’(st’) then RULE'(; st’)] KPROP(st, st’)
e used lemmas : fin-mto0, finl-ax, Oton-corr-ax, mton-corr-ax, kprop-def

e used by : correctness

compl-step
VPROP(st, st’) - [if - final(st) then RULE(; st)] VPROP(st, st’)
e used lemmas : fin-Oton, fin2-ax, mto0-comp-ax, mton-comp-ax, vprop-def

e used by : completeness
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correctness (Korrektheit der Verfeinerung)

IN(st, st’)
F [while — final’(st’) do RULE'(; st”)]
(while - final(st) do RULE(; st)) OUT(st, st’)

e used lemmas : fin-mto0, finboth-ax, fin2-ax, corr-step, init-ax, kprop-def

completeness (Vollstindigkeit der Verfeinerung)

IN(st, st’)
F [while — final(st) do RULE(; st)]
(while - final’(st’) do RULE'(; st’)) OUT(st, st’)

e used lemmas : finboth-ax, finl-ax, fin-Oton, compl-step, init-ax, vprop-def

equiv-final (Lemma 3 aus Abschnitt 6.3)

INV(st, st’), Trace’(s’), s’[0]’ = st’
F 3i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i) (3 j. INV’(st, s’[j]'))

e used lemmas : fin2-ax, fin-mto0, finl-ax, finite-Oton, inv’-def

e used by : add-diagram

add-diagram (Lemma 4 aus Abschnitt 6.3)

INV’(st, st’), Trace’(s’), s’[0]" = st’
F (if - final(st) then RULE(; st))
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(Fj. INV’(st, s’[j +11"))

e used lemmas : finl-ax, Oton-corr-ax, fin-mto0, fin2-ax, mto0-corr-ax,
finite-Oton, equiv-final, mton-corr-ax, inv’-def

e used by : totality

totality (Totalitit der Relation, die Diagrammanfiigung beschreibt)
F Vs, t. 3 te. p(s, t, to)
e used lemmas : inv’-def, p-def, add-diagram

e used by : choice-concl, ind-choice-concl
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choice-concl (Existenz einer Funktion, die ein Diagramm addiert)
F 3 ft. p(s’, t, ft[t])

e used lemmas : totality, choice-ax

ind-choice-concl (Spezialfall von choice-concl fiir ft + m)
F 3 ft. Vm. p(s’, (ft + m)[t], (ft + m +1)[t])

e used lemmas : totality, choice-ax

e used by : trace-correctness

diagonal (Diagonalisierungsargument fiir m konstruierte Diagramme)
to = mkt(So, 0, 0), t = (ft T m)[[to]],
Trace(sg), Trace’(s”), INV’(so[0], s’[0]'),
V k. p(s’, (ft 1 k)[to], (£t Tk +1)[to])
F o INV’(t.s]t.i], s’[t.j]")
Am <tiAm<tjA Trace(t.s)
ANVij. 1<jAj<m
(8 Dkl < (1 9)told A (f T DIto]d < (F 1 j)to])
Ak i <m Ak < (f 1 )toli = (6 1 )[to]sTk] = t.5]K])
e used lemmas : p-def, inv’-def

e used by : trace-correctness

trace-correctness (Trace-Korrektheit der Verfeinerung)

Trace’(s’), INV’(st, s’[0]")
F 3s. Trace(s) As[0] =st A (Vm, k. Fi,j.m <iAk<jAINV(s[i], s'[31)

e used lemmas : diagonal, diagonal-ax, ind-choice-concl, inv’-def

C.4 [Iterative Verfeinerung fiir
indeterministische ASMs

C.4.1 Spezifikation

it-indetcorr =
enrich rule, rule’; diagtype with
functions
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ndt 1 state x state’ — diagtype ;
execOn : state x state’ — nat ;
execm( : state x state’ — nat ;
predicates
INV . state X state’;
IN :  state X state’;
ouT :  state X state’;
KPROP : state X state’;
MINV . state; (: existierende Invariante fiir ASM :)
MINVNOW : state’;
MINV’ . state’; (: konstruierte Invariante fiir ASM' :)

variables i, j, jj, k: nat;
axioms

minv-ax :
IN(st, st’)
— Vi. [loop if — final(st) then RULE(; st) times i] MINV((st),

init-ax : IN(st, st’) — INV(st, st’) A MINVNOW(st’),

finboth-ax : final(st) A final’(st’) A INV(st, st’) A MINV(st) — OUT(st, st’),
finl-ax : final(st) A INV(st, st’) A = final’(st”) A MINV(st) — ndt(st, st’) = On,
fin2-ax : final’(st’) A INV(st, st’) A — final(st) A MINV(st) — ndt(st, st’) = m0,

mton-corr-ax :
INV(st, st’) A MINV(st) A = final(st) A = final’(st’) A ndt(st, st’) = m0
— [if - final’(st’) then RULE’(; st’)]
3j. [loop if — final’(st’) A = MINVNOW(st’) then RULE’(; st’) times j]
( MINVNOW(st)
A (if = final(st) then RULE(; st))
3i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i) INV(st, st’)),

Oton-corr-ax :
INV(st, st’) A MINV(st) A MINVNOW(st’) A — final’(st’)
A ndt(st, st’) = On A execOn(st, st’) =k
— [if = final’(st’) then RULE’(; st’)]
3j. [loop if — final’(st’) A = MINVNOW(st’) then RULE’(;st’) times j]
( INV(st, st’) A MINVNOW(st”)
A (= final’(st’) A ndt(st, st’) = On — execOn(st, st’) < k)),

mto(-corr-ax :
INV(st, st’) A MINV(st) A MINVNOW (st’) A - final(st)
A ndt(st, st’) = m0 A execmO(st, st’) = k
— (if — final(st) then RULE(; st))
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
(INV(st, st’) A (= final(st) A ndt(st, st’) = m0 — execmO(st, st’) < k)),
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kprop-def :
KPROP(st, st’)
+ Vi [loop if - final(st) then RULE(; st) times i] MINV(st)
A (3j. loop if = final’(st’) A = MINVNOW(st’)
then RULE’(; st’) times j]
( MINVNOW(st’)
A (3 i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
INV(st, st”)))),

minv’-def : (MINVNOW (st’) — (3 st. INV(st, st’) A MINV (st))) — MINV’(st")

end enrich

C.4.2 Bewiesene Theoreme

finite-Oton

INV(st, st’), MINV(st), ndt(st, st’) = On, = final’(st’), MINVNOW(st’)
F [if = final’(st’) then RULE'(; st’)]
3j. [loop if — final’(st’) then RULE'(; st’) times j]
(INV(st, st’) A MINVNOW (st’) A (final’(st’) V ndt(st, st’) # On))

e used lemmas : Oton-corr-ax

finite-mtoO0

V i. [loop if - final(st) then RULE(; st) times i] MINV((st),
INV(st, st’), ndt(st, st’) = m0, - final(st), MINVNOW(st’)
F (if - final(st) then RULE(; st))
31i. (loop if — final(st) then RULE(; st) times i)
( INV(st, st’)
A (final(st) V ndt(st, st’) # m0)
A (Y i. [loop if — final(st) then RULE(; st) times i] MINV(st)))

e used lemmas : mtoQ-corr-ax

e used by : corr-step, correctness

corr-step
KPROP(st, st’) F [if - final’(st’) then RULE'(; st’)] KPROP(st, st’)

e used lemmas : finite-mto0, finl-ax, Oton-corr-ax, mton-corr-ax, kprop-def
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e used by : corr-j-steps, correctness

kprop-minv’
KPROP(st, st’) - MINV’(st’)
e used lemmas : minv’-def, kprop-def

e used by : newinvariance

in-kprop
IN(st, st’) F KPROP(st, st’)
e used lemmas : init-ax, minv-ax, kprop-def

e used by : corr-j-steps, correctness, newinvariance

corr-j-steps
KPROP(st, st’)
F [loop if - final’(st’) then RULE/(; st’) times j] KPROP(st, st’)
e used lemmas : in-kprop, kprop-def, corr-step

e used by : newinvariance

correctness

IN(st, st’)
F [while — final’(st’) do RULE'(; st”)]
(while - final(st) do RULE(; st)) OUT(st, st’)

e used lemmas : finboth-ax, fin2-ax, finite-mto0, kprop-def, corr-step,
in-kprop

newinvariance (Theorem 9 aus Abschnitt 6.5)

3 st. IN(st, st’)
F V. [loop if — final’(st’) then RULE/(; st’) times j] MINV’(st’)

e used lemmas : kprop-minv’, in-kprop, corr-j-steps
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Anhang D

Definition zulassiger
Codesequenzen (Ketten)

D.1 Definition linearer Ketten

L-CHAIN#(co, dbs; var col)
begin
var instr = code(co, dbs)
in if is_try_me(instr)
then L-CHAIN-TRY-ME#(co, dbs; col)
else if is_clause(instr)
then col := [co]
else if instr = nil’
then col := ]
else abort
end;

L-CHAIN-TRY-ME#(co, dbs; var col)
begin
var instr = code(co, dbs),
follow = code(co +1, dbs)
in if instr = try_me_else(N)
then if is_clause(follow)
then begin
L-CHAIN-RETRY-ME#(N, dbs; col);
col := [co +1 | col]
end
else abort
else abort
end;

L-CHAIN-RETRY-ME#/(co, dbs; var col)
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begin
var instr = code(co, dbs),
follow = code(co +1, dbs)
in if instr = retry_me_else(N)
then if is_clause(follow)
then begin
L-CHAIN-RETRY-ME# (where(instr), dbs; col);
col := [co +1 | col]
end
else abort
else if is_trust_me(instr)
then if is_clause(follow)
then col := [co +1]
else abort
else abort
end

D.2 Definition geschachtelter Ketten mit Swit-
ching

S-ANY-CHAIN#(trm, co, dbz; var col)
begin
var instr = code(co, dbr)
in if is_retry_me(instr) V is_trust_me(instr)
then S-CHAIN-RETRY-ME# (trm, co, dbz; col)
else if is_retry(instr) V is_trust(instr)
then S-CHAIN-RETRY#(trm, co, dbz; col)
else S-CHAIN-REC# (trm, co, dby; col)

end;

S-CHAIN# (trm, co, dbz; var col)
begin

if co = failcode then col := ]

else S-CHAIN-REC#(trm, co, dbz; col)

end;

S-CHAIN-REC# (trm, co, dbz; var col)

begin

var instr = code(co, dbr)

in if is_clause(instr) then col := [co] else
if instr = try(N) then var coly = |]

in begin
S-CHAIN-REC# (trm, N, dbz; col);
S-CHAIN-RETRY #(trm, co 41, dbr; cols);
col := append(col, cols)
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end
else
if instr = try_me_else(N) then var col, = []
in begin
S-CHAIN-REC#(trm, co +1, dbr; col);
S-CHAIN-RETRY-ME# (trm, N, dbz; coly);
col := append(col, cols)
end
else

if = is_struct(trm) V arity(trm) < argindex(instr) then abort else
var xi = arg(trm, argindex(instr))
in if instr = switch_on_term(argindex, N, N., N,, N;)
then
if is_struct(xi) then S-CHAIN# (trm, Ny, dby; col) else
if is_const(xi) then S-CHAIN# (trm, N, dbr; col) else
if is_var(xi) then S-CHAIN# (trm, N,, db7; col) else
if is_list(xi) then S-CHAIN#(trm, N;, db7; col) else abort
else if instr = switch_on_constant(argindex, tabsize, table)
then if is_const(xi)
then S-CHAIN#(trm, hashc(table, tabsize, constsym(xi),
db7), db7; COl)
else abort
else if instr = switch_on_structure(argindex, tabsize, table)
then if is_struct(xi)
then S-CHAIN#(trm, hashs(table, tabsize, funct(xi),
arity(xi), dby), dbr; col)
else abort
else abort
end;
S-CHAIN-RETRY-ME# (trm, co, db7; var col)
begin
var instr = code(co, dbr)
in if instr = retry_me_else(N)
then var coly = []
in begin
S-CHAIN-REC#(trm, co +1, dbr; col);
S-CHAIN-RETRY-ME#(trm, N, dbr; coly);
col := append(col,colsy)
end
else if is_trust_me(instr)
then S-CHAIN-REC#(trm, co +1, dby; col)
else abort
end;

?

S-CHAIN-RETRY #(trm, co, db7; var col)
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begin
var instr = code(co, dbr)
in if instr = retry(N)
then var coly = [|
in begin
S-CHAIN-REC#(trm, N, dby; col);
S-CHAIN-RETRY #(trm, co +1, dbr; coly);
col := append(col, cols)
end
else if instr = trust(N)
then S-CHAIN-REC#(trm, N, dbz; col)
else abort
end;

?

S-CHAIN-RET#(trm, co, dbz; var col)
begin
var instr = code(co, dbr)
in if is_retry_me(instr) V is_trust_me(instr)
then S-CHAIN-RETRY-ME#(trm, co, dbr; col)
else if is_retry(instr) V is_trust(instr)
then S-CHAIN-RETRY #(trm, co, dbr; col)
else abort

end;

S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p, stl, dby; var col)
begin
if stl = [] then col := ]
else var coly = |]
in begin
S-CHAIN-RET# (acg[car(stl), p[car(stl)], dbr; col);
S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p, cdr(stl), dbr; cols);
col := append(col, cols)
end
end

D.3 Definition der Kettenlinge geschachtelter
Ketten mit Switching

C-S-ANY-CHAIN#(trm, co, dbz; var m)
begin
var instr = code(co, dby) in
if is_retry_me(instr) V is_trust_me(instr) then
C-S-CHAIN-RETRY-ME# (trm, co, dbz; m)
else if is_retry(instr) V is_trust(instr) then
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C-S-CHAIN-RETRY #(trm, co, dbz; m)
else C-S-CHAIN-REC# (trm, co, dbz; m)
end;
C-S-CHAIN#(trm, co, dby; var m)
begin
if co = failcode then m := 0
else C-S-CHAIN-REC#(trm, co, dbz; m)

end;

C-S-CHAIN-REC#(trm, co, dbr; var m)
begin
var instr = code(co, dbr)
in if is_clause(instr) then m := 0 else
if instr = try(N) then C-S-CHAIN-TRY#(trm, N, db7; m); else
if instr = try_me(N) then C-S-CHAIN-TRY-ME# (trm, N, db; m); else
if = is_struct(trm) V arity(trm) < argindex(instr) then abort
else var xi = arg(trm, argindex(instr)) in
if instr = switch_on_term(argindex, Ny, N., N,,, N;) then
if is_struct(xi) then
if N, = failcode then m := 0
else begin C-S-CHAIN-REC#(trm, Ny, dbz; m); m := m +1 end
else if is_const(xi) then
if N, = failcode then m := 0
else begin C-S-CHAIN-REC#(trm, N., db7; m); m := m +1 end
else if is_var(xi) then
if N, = failcode then m := 0
else begin C-S-CHAIN-REC#(trm, N,,, db7; m); m := m +1 end
else if is_list(xi) then
if N; = failcode then m := 0
else begin C-S-CHAIN-REC#(trm, N;, db7; m); m := m +1 end
else abort
else if instr = switch_on_constant(argindex, tabsize, table) then
if is_const(xi) then
var preg = hashc(table, tabsize, constsym(xi)) in
if preg = failcode then m := 0
else begin
C-S-CHAIN-REC#(trm, preg, dbz; m);
m:=m +1
end
else abort
else if instr = switch_on_structure(argindex, tabsize, table) then
if is_struct(xi) then
var preg = hashs(table, tabsize, funct(xi)) in
if preg = failcode then m := 0
else begin
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C-S-CHAIN-REC#(trm, preg, arity(xi), dbr; m);
m:=m +1
end
else abort
else abort
end;

?

C-S-CHAIN-TRY-ME#(trm, co, dby; var m)
begin
var instr = code(co, dby) in
if instr = try_me(N) then
var mg = 0 in begin
C-S-CHAIN-REC#(trm, co +1, db7; m);
C-S-CHAIN-RETRY-ME# (trm, N, db7; mg);
m := (m + mp) +1
end
else abort

end;

C-S-CHAIN-TRY #(trm, co, dbr; var m)
begin
var instr = code(co, dby) in
if instr = try(N) then
var mg = 0 in begin
C-S-CHAIN-REC#(trm, N, dbz; m);
C-S-CHAIN-RETRY#(trm, co +1, dbr; mp);
m := (m + mg) +1
end
else abort
end;

?

C-S-CHAIN-RETRY-ME#(trm, co, dby; var m)
begin
var instr = code(co, dby) in
if instr = retry_me(N) then
var mg = 0 in begin
C-S-CHAIN-REC#(trm, co +1, dbr; m);
C-S-CHAIN-RETRY-ME#(trm, N, db7; mg);
m := (m + mg) +1
end
else if trust_me(instr) then
begin C-S-CHAIN-REC#(trm, co +1, db7; m); m := m +1 end
else abort
end;

?

C-S-CHAIN-RETRY#(trm, co, dbz; var m)
begin
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var instr = code(co, dbr) in
if instr = retry(N) then
var mg = 0 in begin
C-S-CHAIN-REC# (trm, N, dbz; m);
C-S-CHAIN-RETRY #(trm, co +1, dbr; mp);
m := (m + mp) +1
end
else if instr = trust(N) then
begin C-S-CHAIN-REC#(trm, N, db7; m); m := m +1 end
else abort

end;

C-S-CHAIN-RET#(trm, co, dbr; var m)
begin
var instr = code(co, dbr) in
if is_retry_me(instr) V is_trust_me(instr) then
C-S-CHAIN-RETRY-ME# (trm, co, dbz; m)
else if is_retry(instr) V is_trust(instr) then
C-S-CHAIN-RETRY #(trm, co, dbz; m)
else abort
end;

?

C-S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p, stl, dby; var m)

begin

if stl =[] thenm :=0

else var my = 0 in begin
C-S-CHAIN-RET# (acg[car(stl), p[car(stl)], dbz; m);
C-S-APP-CHAINS-RET#(decglseq’, p, cdr(stl), dbr; mg);
m := (m + mp) +1
end

end

207
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E.1 Library-Spezifikationen

elem =
specification

sorts elem;

variables a, b, ¢ : elem;
end specification

eleml =
rename elem by morphism

elem — elem’, a —» a’,b > b’, c — ¢’
end rename

elemll =
rename elem by morphism

elem — elem”,a — a”,b > b",¢c—>c
end rename

2

pair =

generic data specification
parameter eleml + elemIl
pair = { ., . ) (fst : elem’, snd : elem”);
variables p, pg, p; : pair;

end generic data specification

209
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Generated axioms:

pair freely generated by (., . );

fst((a’, a7)) = ,

snd((a’, 27)) = &,

<a7’ a”) — <a70’ a”0> H’ a) — a70 /\ a” — a”O’
(fst(p), snd(p)) = p

vartermpair =

actualize pair with parameter node, term by morphism
elem’ — nodesort, elem” — term, pair — pairvarterm

end actualize

varvarpair =
actualize pair with parameter node by morphism

elem’ — nodesort, elem” — nodesort, pair — varvarpair
end actualize

termtermpair =
actualize pair with term by morphism

elem’ — term, elem” — term, pair — termtermpair
end actualize

decgoal =

actualize pair with goalsort, parameter node by morphism
elem’ — goalsort, elem” — nodesort, pair — decgoal

end actualize

clause =

actualize pair with term, goal by morphism
elem’ — term, elem” — goalsort,
pair — clausesort, p — cl

end actualize

ident =

actualize pair with parameter atom, nat by morphism
elem’ — atomsort, elem” — nat, pair — ident

end actualize

procdeftable =

actualize pair with ident, parameter code by morphism
elem’ — ident, elem” — codesort,
pair — procdeftable, p — pdt

end actualize

comp3result =
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actualize pair

with parameter program2, procdeftable

by morphism
elem’ — program”, elem” — procdeftable, pair — comp3result
.1 —.db, .2 —.pdtab, p — co3res

end actualize

Dynfun =

generic specification
parameter sorts dom, codom;
target sorts dynfun;

functions cf : codom — dynfun;
0] : dynfun x dom — codom;
.[. 4 .]:dynfun x dom x codom — dynfun;

variables f : dynfun; x, y : dom; z : codom;
axioms cf(z) [x] = z,
flx+ 7] [x] =7
x #y = f[x 7] [y] = fly]
end generic specification

F-no-no =

actualize Dynfun with parameter node by morphism
dom — nodesort, codom — nodesort,
Dynfun — funnodenode, f — F

end actualize

vi =
actualize Dynfun with nat by morphism

dom — nat, codom — nodesort, Dynfun — vifun, f — vi
end actualize

F-co-co =

actualize Dynfun with parameter code by morphism
dom — codesort, codom — codesort,
Dynfun — funcodecode, f — C

end actualize

cll =

actualize Dynfun with parameter node, parameter code by morphism
dom — nodesort, codom — codesort,
Dynfun — cllfun, f — cll

end actualize

decglseq =
actualize Dynfun with decgoallist by morphism
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dom — nodesort, codom — decgoallist,
Dynfun — decgoalseqfun, f — decglseq
end actualize

cands =

actualize Dynfun with nodelist by morphism
dom — nodesort, codom — nodelist,
Dynfun — candsfun, f — cands

end actualize

p =

actualize Dynfun with parameter code by morphism
dom — nodesort, codom — codesort,
Dynfun — pfun, f — p

end actualize

cg =
actualize Dynfun with goal by morphism

dom — nodesort, codom — goal, Dynfun — cgfun, f — cg
end actualize

cp =
actualize Dynfun with parameter node, parameter code by morphism
dom — nodesort, codom — codesort,
Dynfun — cpfun, f — cp
end actualize

sub =

actualize Dynfun with substitution by morphism
dom — nodesort, codom — substitution,
Dynfun — subfun, f — sub

end actualize

goalfun =

actualize Dynfun with parameter node, goal by morphism
dom — nodesort, codom — goalsort,
Dynfun — goalfun, f — goal

end actualize

H-no-nol =

actualize Dynfun with nodelist by morphism
dom — nodesort, codom — nodelist,
Dynfun — funnodenodelist, f — H

end actualize
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nat-basicl =
data specification
nat =0 | . +1 (. =1 : nat);
variables i, j, k, m : nat;
order predicates . < .: nat X nat;
end data specification

Generated axioms:

nat freely generated by 0, +1;
i+1—-1=n,
i+l=j4+1 < i=]j,

0#1+1,

i=0VvVi=i-1+1,

i<,

i<jAj<k—i<k,

-1<0,
i<j4+lei=jvi<]

nat =
enrich nat-basicl with
functions . + . : nat X nat — nat;
. — . :nat X nat — nat prio 8 left;

predicates
. <. nat X nat;
> nat X nat;
> nat X nat;
axioms
i+0=1i,
i+j+1=(+j+1,
i—0=i,

P-4l =(-j-1,
1<) )<y
i>jej<i,
i>jeni<]

end enrich

set =
generic specification
parameter elem using nat target



214 ANHANG E. SPEZIFIKATIONEN DER PROLOG-WAM-FALLSTUDIE

sorts set;
constants () : set;
functions
{.} : elem —  set;
.U. : set x set — set prio 9 left;
predicates
. €. : elem Xx set;
.C. : set X set;

variables s, s’ : set;
axioms

set generated by 0, { . }, . U.
—|a€@,

a € {b} < a=Dh,
a€esUs’ < a€esVaeg,
s=¢ & (Va.a€s+racy),
sCs’ & (Va.aes—aces)

end generic specification

nodeset =

actualize set with parameter node by morphism
elem — nodesort, set — nodeset

end actualize

list-data =
generic data specification
parameter elem using nat
list = ]
| [.]-] (car : elem, cdr : list)

variables x, y, z : list;

size functions # : list — nat ;

order predicates . < . : list x list;
end generic data specification

Generated axioms:

list freely generated by [|, [ .| . ]
car(fa | x]) = a,

cdr(fa | x)) = x,
[al|x]=Db[y]ea=bAx=y,
[ # [alx],

x =[] Vx = [car(x) | cdr(x)],

#([) =0,
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#(la | x]) = #(x)+1,

- x KL X,
xKLKyANy Kz = x K7z,
—x <],
yLa|x]eoy=xVy<Kx

list =
enrich list-data with
functions
append : list x list —  list;
rmdup : list —  list;
pos : list x elem — nat;
rev ¢ list —  list;
predicates
. €. : elem x list;
.subli. : list x list;
.subse . : list x list;
.C. o list x list;
dups o list;
nodups : list;
axioms

append([], x) = x,

append([a | x], y) = [a | append(x, y)],

a€x <+ (Iy, z. x = append(y, [a | z]),

[] subli x,

= [a | x] subli [],

[a]x]subli[b|y]+ a=bAxsubliyVa#bAIlalx]subliy,
[] subse x,

[a | x] subse y > a € y A x subse y,

nodups([),

nodups([a | x]) > = a € x A nodups(x),

dups(x) <> = nodups(x),

rmdup(()) = [},

a € x — rmdup([a | x]) = rmdup(x),

- a € x — rmdup([a | x]) = [a | rmdup(x)],

x Cy ¢ #(rmdup(x)) < #(rmdup(y)) A x subse y
pos([a | ), a) = 0,

a#b — pos([a] x|, b) = pos(x, b) +1,
rev(()) = [,

vev([a | x]) = append(rev(x), [a])

end enrich
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substitution =
actualize list with pairvarterm by morphism

elem — pairvarterm, list — substitution, x — su
end actualize

goal =

actualize list with term by morphism
elem — term, list — goal, x — go

end actualize

natlist =
actualize list with nat by morphism

elem — nat, list — natlist, x — nl
end actualize

varlist =

actualize list with parameter node by morphism
elem — nodesort, list — varlist, x — vl

end actualize

nodelist =

actualize list with parameter node by morphism
elem — nodesort, list — nodelist, x — stack

end actualize

codelist =

actualize list with parameter code by morphism
elem — codelist, list — codesort, x — col

end actualize

decgoallist =
actualize list with decgoal by morphism

elem — decgoal, list — decgoallist, x — dgl
end actualize

clauselist =
actualize list with clause by morphism
elem — clause, list — clauselist, x — cli

renaming =

actualize list with varvarpair by morphism
elem — varvarpair, list — renaming

end actualize
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E.2 Spezifikationen fiir ASM1 (PrologTree)

enrnodeset =
enrich nodeset with
functions new : nodeset — elem;

axioms
- new(s) € s, new([]) = L

end enrich

mode =
data specification
modesort = select | call;
variables mode : modesort;
end data specification

Generated axioms:

modesort freely generated by select, call;
select # call,
mode = select V mode = call

stopmode =

data specification
stopmodesort = success | failure | run;
variables stop : stopmodesort;

end data specification

Generated axioms:

stopmodesort freely generated by success, failure, run;
failure # run, success # run, success # failure,
stop = success V stop = failure V stop = run

node =

specification
sorts nodesort;
constants | : nodesort;
variables n : nodesort;
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end specification

atom =

specification
sorts atomsort;
constants cutsym , failsym, truesym : atomsort;
variables at : atomsort;

axioms

cutsym # failsym,
failsym # truesym,
truesym # cutsym

end specification

term =
data specification
using nat, parameter atom, parameter ordnode
term = struct (funct : atomsort, args : termlist) with is_struct
| mkconst (constsym : atomsort) with is_const
| mkvar (varsym : nodesort) with is_var
| mklist (lcar : term, lcdr : term) with is_list

termlist = the_one (and_only : term)
| tcons (tcar : term, tedr : termlist)

variables trm, trmg : term; trmli, trmliy : termlist;

size functions tlen : termlist — nat ;

order predicates . <y . : termlist X termlist;
end data specification

Generated axioms:

term, termlist freely generated by struct, mkconst, mkvar,
mklist, the_one, tcons;

subst =
enrich decgoallist, ident, enrterm with
functions
“q¢ . : decgoallist x substitution — decgoallist;
“sg - : substitution x goalsort —  goalsort;
. :  substitution x term —  term;
“4 - ¢ substitution x termlist —  termlist;
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axioms

su Asg [] = []7

SU g [trm | go] = [su 4 trm | su ~4, gol,

su“q [l =1,

su "¢ [(go, st) | dgl] = [(su "4 g0, st) | su "¢ dgl],

su "¢ struct(at, trmli) = struct(at, su ~y trmli),

su ~; mklist(trm, trmp) = mklist(su ~; trm, su ~; trmy),
[| ¢+ mkvar(va) = mkvar(va),

[(va, trm) | su] ~; mkvar(va) = trm,

va # vag — [(vag, trm) | su] ~; mkvar(va) = su ~¢ mkvar(va),
su ~; mkconst(at) = mkconst(at),

su ~¢ the_one(trm) = the_one(su ~; trm),

su "y tcons(trm, trmli) = tcons(su ~; trm, su ~y trmli),
[] 0 su = su,

[(vag, trm) | su] o sup = [(vag, sup "¢ trm) | su o sup]

=]

end enrich
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substornil =

data specification
using subst
substornil = oksubst(the_subst : substitution) | nil;
variables subst : substornil;

end data specification

Generated axioms:

substornil freely generated by nil, oksubst;
the_subst(oksubst(su)) = su,

oksubst(su) = oksubst(sug) <> su = suy,
oksubst(su) # nil,

subst = oksubst(the_subst(subst)) V subst = nil

enrterm =
enrich term, substornil with
constants ! : term; true : term; fail : term;

functions
.0, :  substitution x substornil —  substitution;
.0 . :  substitution x substitution —  substitution;
arity : term —  nat;
arg : term X nat —  term;
. @y . termlist x termlist —  termlist;

predicates is_user_defined : term;
variables su, suy, sus : substitution;
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axioms

the_one(trm) © trmli = tcons(trm, trmli),
tcons(trm, trmli) Gy trmli; = tcons(trm, trmli Oy trmliy),
! = mkconst(cutsym),
true = mkconst(truesym),
fail = mkconst(failsym),
is_user_defined(trm) > trm # true A trm # fail A trm # !,
arity(trm) = tlen(args(trm))+1,
args(trm) = the_one(trm;) — arg(trm, 0 +1) = trm;,
args(trm) = tcons(trmy, trmli)
— arg(trm, 0 +1) = trm,
A (0 < n — arg(trm, n +1) = arg(struct(funct(trm), trmli), n)),
su o oksubst(sug) = su o sug

end enrich

unify =
enrich substornil with
functions unify : term x term — substornil;

end enrich

code =
specification
sorts codesort;
constants failcode : codesort;

functions
.+1 : codesort — codesort;
.—1 : codesort — codesort;

variables co : codesort;

axioms
co +1 —1 = co,
co—1+4+1=co

end specification

program =
specification
sorts program,;
variables db : program;
end specification
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union0 = mode + stopmode + unify + clauselist + rename + enrnodeset +
sub + cll + subst + F-no-no + decglseq + enrterm

clausefun =
enrich clause, parameter code, parameter program with
functions clause : codesort x program — clausesort;

end enrich

procdef =
enrich term, codelist, parameter program with
functions procdef : term X program — codelist ;

end enrich

PrologTree =
enrich union0 + cands + procdef + clausefun with
functions
mapclause : codelist x program — clauselist;
map : cllfun x nodelist —  codelist;
predicates
every :  funnodenode x nodelist x nodesort;
disjoint :  nodelist x nodelist;
disjointls : nodelist x nodeset;

variables father: funnodenode;

axioms

mapclause([], db) = ],
mapclause([co | col], db) = [clause(co, db) | mapclause(col, db)],
every (father, [], n),
every(father, [n; | stack], n)
+ father[n;] = n A every(father, stack, n),
map(ell, [) = [,
map(cll, [n | stack]) = [cll[n] | map(cll, stack)],
disjoint(stack, stackg) <+ (V n. n € stack - = n € stacky),
disjointls(stack, s) <> (V n. n € stack = = n € s)

end enrich
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E.3 Spezifikationen fiir ASM2 (TreeToStack)

procdef2 =
enrich term, parameter program, parameter code with
functions procdef, : term X program — codesort;

end enrich

clauseornull =

data specification
using clause
clauseornull = mkclau(the_clau : clausesort) | null;
variables cln : clauseornull;

end data specification

Generated axioms:

clauseornull freely generated by null, mkclau;
the_clau(mkclau(cl)) = cl,

mkeclau(cl) = mkelau(clp) + cl = clp,
mkclau(cl) # null,

cln = mkclau(the_clau(cln)) V cln = null

clauselfun =
enrich code, clauseornull, program with
functions clause’ : codesort x program — clauseornull;

axioms
clause’(failcode, db) = null

end enrich

PrologStack =
enrich union0 + procdef2 + codelist + nodelist + clauselfun with
functions
.from . : nodelist x nodesort — nodelist prio 7;
cdr : nodelist —  nodelist;
predicates
.cutptsin . :  decgoallist x nodelist;
.ctpelem . : decgoallist x nodeset;
.C. :  nodelist X nodeset;

axioms
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mapclause’([], db) = [],
mapclause’([co | col], db) = [the_clau(clause’(co, db)) |
mapclause’(col, db)],
[] cutptsin stack,
[{(go, n) | dgl] cutptsin stack
< (n =1 Vn € stack) A dgl cutptsin (stack from n),
[ from n = ],
[n | stack] from n = [n | stack],
n; #n — [ng | stack] from n = stack from n,
[] ctpelem s,
[(go, n) | dgl] ctpelem s +> n € s A dgl ctpelem s,
stack Cs +» (Vn. n € stack - n € s),

cdr(f]) =1,

cdr([n | stack]) = stack

end enrich

CompAssuml =

enrich PrologTree, PrologStack with
functions compile;, : program — program;
variables lit : term; db : program;

axioms

(CLLS# (procdefa (lit, compile;,(db)), compile;,(db); col))
mapclause(procdef(lit, db), db) = mapclause’(col, compile;,(db))

end enrich

Tree+Stack+F =
enrich F-no-no, PrologTree, PrologStack with
functions
Fq : funnodenode x decgoallist — decgoallist;
Fs : funnodenode x nodeset —  nodeset;
predicates
candsdisjoint : funnodenode x candsfun X nodelist;
. injon . :  funnodenode x nodelist;
nocands :  funnodenode x candsfun x nodelist;
axioms
Fa(F, [)) = [,
Fa(F, [(go, n) | dgl]) = [(go, F[n]) | Fa(F, dgl)],
Fs (Fa 0) = 07
Fs(F, s U {n}) = Fs(F, s) U {F[n]},

candsdisjoint(F, cands, stack)
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< Vn,n;. n € stack A n; € stack A n # n;
— disjoint(cands[F[n;]], cands[F[n]]),
F injon stack
< (Vn,ny.n € stack Any € [L|stack] An #n; — F[n] # Flny]),
nocands(F, cands, stack)
< Vn,n;.n € stack Any € [L|stack] = = F[ny] € cands[F[n]]

end enrich

TreetoStack = CompAssuml + Tree+Stack+F

E.4 Spezifikationen fiir ASM3 (ReuseChoicep)

rmode =

data specification
rmodesort = try | retry | enter | call;
variables rmode : rmodesort;

end data specification

Generated axioms:

rmodesort freely generated by try, retry, enter, call;

enter # call, retry # call, retry # enter,

try # call, try # enter, try # retry,

rmode = try V rmode = retry V rmode = enter V rmode = call

PrologStack+F =
enrich F-no-no, Tree+Stack+F with
functions F) : funnodenode x nodelist — nodelist;

axioms

Fi(F, ) =1,
Fi(F, [n | stack]) = [F[n] | Fi(F, stack)]

end enrich

ReuseChoicep = PrologStack+F + rmode
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E.5 Spezifikationen fiir ASM4 (DetermDetect)

DetermDetect = PrologStack+F + rmode

E.6 Spezifikationen fiir ASM5
(CompPredStruct)

instr+clau =
data specification
using nat, clause, varlist, parameter code
instr-or-cl = try_me_else (where : codesort) with is_try_me
| retry_me_else (where : codesort) with is_retry_me
| trust_me with is_trust_me
| try (what : codesort) with is_try
| retry (what : codesort) with is_retry
| trust (what : codesort) with is_trust
| switch_on_term (argindex : nat,
vlabel : codesort, clabel : codesort,
llabel : codesort, slabel : codesort)
with is_sw_term
| switch_on_constant (argindex : nat,
tabsize : nat, table : codesort)
with is_sw_const
| switch_on_structure (argindex : nat,
tabsize : nat, table : codesort)
with is_sw_struct
| mkel (the_cl : clausesort) with is_clause
| mkcall (calllit : term) with is_call
| mkunify (unifylit : term) with is_unify
| allocate
| deallocate
| proceed
| null
| code_of_start
variables ioc : instr-or-cl;
end data specification

Generated axioms:

instr-or-cl freely generated by trust_me, allocate, deallocate,
proceed, nil’, code_of_start, try_me_else, retry_me_else, try’, retry’,
trust, switch_on_term, switch_on_constant, switch_on_structure,
mkcl, mkcall, mkunify;
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procdef3 =
enrich term, parameter program2, parameter code with
functions procdefs : term x program” — codesort;

end enrich

codefun =

enrich parameter code, parameter program2, instr+clau with
constants start : codesort;
functions code : codesort x program” — instr-or-cl;

axioms

co = start <> code(co, dby) = code_of_start,
code(failcode, dby) = nil’

end enrich

CompAssum?2 =
enrich CompAssuml, instr+clau, codefun, procdef3 with
functions
compile;s; : program —  program”;
mapcode : codelist X program” — clauselist;

variables lit : term; dbs : program; dbs : program”;

axioms

mapcode([], dbs) =[],
mapcode([co | col], dbs) = [the_cl(code(co, dbs)) | mapcode(col, dbs)],
[CLLS# (procdefs (lit, dbs), dbs; coly)]
(CHAIN-FL#(procdefs (lit, compileys (dbs)), compiless (dbs); cola))
mapcode(cols, compiley;(dbs)) = mapclause’(coly, dbs)

end enrich

CompPredStruct = CompAssum2 + PrologStack+F + rmode + p
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E.7 Spezifikationen fiir ASMG6
(CompPredStruct?2)

hash =
enrich nat, parameter atom,
parameter code, parameter program2 with
functions
hashc : codesort x nat x atomsort x program” — codesort;
hashs : codesort x nat x atomsort x nat x program” — codesort;

end enrich
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CompAssum3a =
enrich CompAssum?2, p, hash with
functions compiles, : program” — program”;

axioms

[CHAIN-FL# (procdefs (lit, dbs), dbs; coly)]
(CHAIN# (procdefs (lit, compilesg(dbs)), compiless(dbs); colz))
mapcode(col;, dbs) = mapcode(coly, compiless(dbs))

end enrich

CompPredStruct2 = CompAssum3a + PrologStack+H + p

E.8 Spezifikationen fiir ASM7 (Switching)

idfun =
enrich enrterm, ident with
functions id : term — ident;

axioms

is_struct(trm) — id(trm) = mkident(funct(trm), arity(trm)),
is_const(trm) — id(trm) = mkident(constsym(trm), 0)

end enrich

CompAssum3 =
enrich comp3result, CompAssum2, p, hash, idfun with
functions compile;; : program” — comp3result;
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axioms

[CHAIN-FL#(procdefs (lit, dbs), dbs; coly)]
(S-CHAIN#(lit, compiles; (dbs).pdt[id(lit)], compiles;(dbs).db; cols))
mapcode(col;, dbs) = mapcode(cols, compiles; (dbs).db)

end enrich

PrologStack+H =
enrich PrologStack, H-no-nol with
functions
Hy : funnodenodelist x decgoallist —  decgoallist;
H, : funnodenodelist x nodelist —  nodelist;
car : nodelist —  nodesort;
axioms
Ha(h, []) = [,
Ha(h, [(go, n) | dgl] = [(go, car(h[n])) | Hq(h, dgl)],
Hl(h7 []) = []7
Hi(h, [n | stack]) = append(h[n], H)(h, stack)),
car([]) = L,

car([n | stack]) = n

end enrich

Switching =
enrich CompAssum3, PrologStack+H, p with
functions . — . : nodelist X nodelist — nodelist;
predicates
eqh : funnodenodelist x funnodenodelist x decgoallist x decgoallist;
. <=4 .:nodelist x nodelist;

axioms

eqh(ha h07 []7 [])7
- eqh(ha hOa [<g07 n> | dgl]a [])7
- eqh(ha ho, []’ [(gOOa n0> | dglo]),

egh(h, ho, [(go, n) | dgl], [(g0o, no) | dglo])
< 80 = g0g

/\(IIZJ_DH[)Eh[)[J_]VHOZJ_

;g € ho[n] A = ng € cdr(h[n]))

A eqh(h, hy, dgl, dgl,),
stack <=; stackg <> stack < stackg V stack = stackg,
stack <=; stackg — (stacky —g stack) ®g stack = stackg

end enrich
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E.9 Spezifikationen fiir ASMS8 (ShareCont)

ordnode =
enrich parameter node with
functions
.+1 : nodesort —  nodesort;
.—1 : nodesort —  nodesort;
max : nodesort X nodesort — nodesort;

predicates . < . : nodesort x nodesort;

axioms
n+1—-1=n,
n —1 +1 =n,
n<Kn+1,
- n<<n,

I11<<I12\/I11=Il2\/n2<<n1,
n<K<nyg Ang < ny —-+n<Knyg,
n; € ny — max(ny, ny) = ny,
- n; € ny — max(ng, ny) = ny

end enrich

rensubst =
enrich substitution, renaming with
functions
“p . © renaming X term —  term;
“pi - : renaming X termlist —  termlist;
axioms

rn ", struct(at, trmli) = struct(at, rn ~,; trmli),

rn ~, mklist(trm, trmg) = mklist(rn =, trm, rn ", trmy),

[] =+ mkvar(va) = mkvar(va),

[(vaj,vas) | rn] =, mkvar(va;) = mkvar(vap),

va # va; — [(vaj,vas) | rn] ~, mkvar(va) = rn ~, mkvar(va),
rn ", mkconst(at) = mkconst(at),

rn ~,; the_one(trm) = the_one(rn =, trm),

rn ", tcons(trm, trmli) = tcons(rn ~, trm, rn ~,; trmli)

end enrich

less-vi =
enrich subst, vi, varlist, actrenterm, unify, rename with
functions
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rentl : termlist x nat —  termlist;

rentl’ : termlist X nodesort x vifun — termlist;

rent’ : term X nodesort X vifun —  term;

reng’ : goalsort X nodesort x vifun —  goalsort;

renv  : nodesort X nat —  nodesort;
predicates

. <spi - . substitution x nat;

c <toi - :  term X nat;

. <glwi - : termlist X nat;

. <gvi - 1 goalsort x nat;

. <qvi - @ decgoallist x nat;

. <evi - @ clausesort x nat;

. <wpvi - . nodesort x nat;

<plvi - - varlist X nat;

variables lit : term;
axioms

SU <gpi 1 A SUg <gp; 1 = SU O SUy <gps 1,
SU <gpi 1 = su 7y rent(trm, i) = rent(trm, i),

trm <gp; 1 A trmy <gy; 1 A unify(trm, trm;) # nil
— the_subst(unify (trm, trm;)) <g; 1,
trm <gy; 1 A1 < j — trm <5 J,
trm <tp; 0 — rent(trm, 1) <z; 1 +1,
I <gvi 1,
[trm | g0] <gui 1 4> trm <y 1 A 80 <gui 1,
[] <dvi i,
[(go, ctpt) | dgl] <gvi 1 <> 80 <gui 1 A dgl <gui i,
(lit, gO) <ewi 14 it <45 1 A gO <guvi 1,
[] <svi 1,

[(Vao, trm> | Sll] <gpil
< mkvar(vag) <gyi 1 A trm <gp; 1 A su <gp; 1,
rent(mkvar(va), i) = mkvar(renv(va, i)),
va <ppi 0 = = renv(va, 1) <y i,
rent(mkconst(at), i) = mkconst(at),
rent(struct(at, trmli), i) = struct(at, rentl(trmli, 1)),
rent(mklist(trm, trmg), i) = mklist(rent(trm, i), rent(trmg, i)),
rentl(the_one(trm), i) = the_one(rent(trm, 1)),
rentl(tcons(trm, trmli), i) = tcons(rent(trm, i), rentl(trmli, 1)),
the_one(trm) <t 1 ¢ trm <gy; 1,
teons(trm, trmli) <gp; 1 ¢ trm <gp; i A trmli <y 1,
struct(at, trmli) <g; 1 <> trmli <z i,
mkconst(at) <gp; 1,
mklist(trm, trmg) <gy; 1 ¢ trm <gp; 1 A trmg <gy; 1,
mkvar(va) <ty 1 <> va <ypp; 1,
[] <olvi i,
[va | V1] <pppi 1 € va <yppi 1 A VI <gpi 1,
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va <ypi 0 A vag <yu; 0

— (renv(va, i) = renv(vag, j) <> va = vag A i = j),
rent]’(trmli, ctpt, vi)

= (ctpt # L D rentl(trmli, vi[ctpt]) ; trmli),
rent’(trm, ctpt, vi)

= (ctpt # L D rent(trm, vi[ctpt]) ; trm),
reng’(go, ctpt, vi)

= (ctpt # L D reng(go, vi[ctpt]) ; go)

end enrich

RenAssum =
enrich CompAssum3, less-vi with
predicates
. <clvi - . clauselist, nat;
nonvargoal : goalsort;
axioms

mapclause(procdef(lit,db),db) <.; 0,
[] <clvi i;
[cl | cli] <epwi 1 4 €l <epi 1 A nonvargoal(bdy(cl)) A cli <epu; i,
nonvargoal([]),
nonvargoal([trm | go])
< —is_var(trm) A = is list(trm) A trm <z 0 A nonvargoal(go)

end enrich

rename =
enrich nat, clause with
functions
ren :  clausesort x nat — clausesort;
rent : term X nat —  term;
reng : goalsort x nat —  goalsort;
axioms

ren(mkclause(trm, go), i) = mkclause(rent(trm, i), reng(go, 1)),

reng([], 1) =1,

reng([trm | go], i) = [rent(trm, i) | reng(go, 1)]

end enrich

ShareCont =
enrich parameter ordnode, cg, PrologStack+F,
goalfun, RenAssum with
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functions
decglseqof : funnodenode x cgfun x funnodenode x nodelist
— decgoallist;
predicates
ordered : nodelist;

axioms

decglseqof(cutpt, cg, ce, []) =[],
decglseqof(cutpt, cg, ce, [n | stack])
= [(cg[n], cutpt[ce[n]]) | decglseqof(cutpt, cg, ce, stack)],
ordered([]),
ordered([n]) + 1 < n,
ordered([n | ng | stack]) <+ nop < n A ordered([ng | stack])

end enrich

E.10 Spezifikationen fiir ASM9 (CompClause)

comp4result =
data specification
using procdeftable, parameter program?2
compdresult = mkcodres (. .pc : codesort, . .pdtab : procdeftable,
. .dbc : program”);
variables codres : comp4result;
end data specification

Generated axioms:

comp4result freely generated by mkcodres;
mkcodres(co, procdeftab, dbz).pc = co,
mkcodres(co, procdeftab, db7).pdtab = procdeftab,
mkcodres(co, procdeftab, db7).dbc = dby,

mkcodres(co, procdeftab, dbz) = mkcodres(cop, procdeftab,, db’r)
< co = cog A procdeftab = procdeftab, A dby = db’y,
mkcodres(codres.pc, codres.pdtab, codres.dbc) = codres

CompAssum4 =
enrich CompAssum3, clauselist, comp4result, F-co-co, RenAssum with
functions compilegy : comp3result x goalsort — comp4result ;

predicates
eqpdt  : procdeftable x procdeftable x funcodecode;
eqcode : program” x program” X funcodecode;

variables pdtab : procdeftable; query, goalreg : goalsort;
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axioms

(db7, procdef;) = compiles, (compile,(compile;,(db)))
— 3 C. eqpdt(procdef;, compilegy({(db7, procdefr), goalreg).pdtab, C)
A eqcode(dby, compilegg ((dbr, procdefr), goalreg).dbe, C),

eqpdt(pdtabg, pdtab, C) < V lit. pdtab[id(lit)] = C[pdtab,[id(lit)]],

eqcode(dby, dbg, C) A code(co,dbr) = mkel(clp)
— (UNLOAD#(C]Jco], dbg; cl)) cl = clp

eqcode(dbr, dbg, C) A code(co,dbr) = try_me_else(N)
— code(C[co], dbg) = try_me_else(C[N])

eqcode(dbr, dby, C) A code(co,dbr) = retry_me_else(N)
— code(CJco], dbg) = retry_me_else(C[N])

eqcode(dbr, dbg, C) A code(co,db7) = trust_me
— code(C[co], dbg) = trust_me

[

(

[

(

[
eqcode(dby, dbg, C) A code(co,dbr) = try(N)
— code(C[co], dbg) = try(C[N])
(
[
(
[
(

eqcode(dby, dbg, C) A code(co,dbr) = retry(N)
col, dbg) = retry(CIN])

eqcode(dbr, dbg, C) A code(co,dbr) = trust(N)
col, dbg) = trust(C[N])

eqcode(dbr, dbg, C) A code(co,dbr) = failcode
— code(C[co], dbg) = failcode

eqcode(dby, dbg, C)
A code(co,dbr) = switch_on_term(argindex, Ny, N, N,, N;))
— code(C[co], dbg) = switch_on_term(argindex, C[N;], C[N,], C[N,], C[N;])

eqcode(dby, dbg, C)
A code(co,dbr) = switch_on_constant(argindex, tabsize, co)
— Jcop. code(C[co], dbg) = switch_on_constant(argindex, tabsize, cop)
AY at.  Clhashc(co, tabsize, at, dbr)]
= hashc(cop, tabsize, at, dbg))

— code(C

— code(C

compiles, (compile,; (compile;,(db))) = (dbr, procdef;)
A nonvargoal(goalreg)
— (QUERY# (compile, (dbyg, goalreg).pc, compile, (dbg, goalreg).dbc; go))
go = goalreg

end enrich

CompClause = CompAssum4 + ShareCont + cp
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E.11 Spezifikationen fiir ASM9a (Renaming)

termvarli =
enrich varlist, enrterm with
functions
tvarli  :  term —  varlist;
tlvarli : termlist —  varlist;
axioms

tvarli(mkconst(at)) = [,
tvarli(mkvar(va)) = [va | [|],
tvarli(mklist(trm, trm;)) = rmdup(append(tvarli(trm), tvarli(trmy))),
tvarli(struct(at, trmli)) = tlvarli(trmli),

tlvarli(the_one(trm)) = tvarli(trm),

tlvarli(tcons(trm, trmli)) = rmdup(append(tvarli(trm), tlvarli(trmli))

end enrich

ren =
enrich natlist, termvarli, less-vi, nodelist with
functions
dom :  renaming —  varlist;
codom : renaming —  varlist;
. "pv - ¢ renaming X nodesort — nodesort prio 9;
vilist : vifun x nodelist —  natlist;

predicates . <,; . : natlist X nat;

axioms

dom([]) = ],

dom([{va,va;} | rn]) = [va | dom(rn)],
codom([]) = [l

codom([(va,va;) | rn]) = [va; | codom(rn)],

[] “rv va = va,

[(vay | vas), rn] ~,, va; = vag,

va # vay; — [(vaj,vas) | rn] ., va =rn ", va,
vilist(vi, []) =],

vilist(vi, [st | stl]) = [vi[st] | vilist(vi, stl)],

[] <nl D,

[m|nl] <ynem<nAnl <yn

end enrich
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goalvarli =
enrich Renstack, clause with
functions
gvarli : goalsort —  varlist;
clvarli : clausesort — varlist;
axioms

gvarli([]) = I,
gvarli(ftrm | go]) = rmdup(append(tvarli(trm), gvarli(go))),

clvarli({trm,go)) = rmdup(append(tvarli(trm), gvarli(go)))

end enrich

enrunify =
enrich subst, unify, termtermpair, termvarli, Renstack with
functions
unifylist : termlist X termlist —  substornil;
#: . : term —  nat;
#Hu - 1 termlist —  nat;
suv :  substitution —  varlist;
sudom :  substitution —  varlist;
sucod :  substitution —  varlist;
Trs - : renaming X substitution —  substitution prio 9;
. Trsf - :  renaming X substornil —  substornil prio 9;
remove : substitution X nat —  substitution;
predicates
(: Terminierungsordnung fiir unify :)
LK. :  termtermpair X termtermpair;
occurs :  nodesort X term;
occurslist : nodesort x termlist;
disj : varlist x varlist;

variables trmli, trmli; : termlist; ttp, ttp; : termtermpair;

axioms

remove([], i) = I,
remove([(va,trm) | su], i)
= (va <ypi (I +1) A va <upi 1 D remove(su, n); [(va,trm ) | remove(su,n)]),
tlen(trmli) = tlen(trmli;)
— unify(struct(at, trmli), struct(at, trmli;)) = unifylist(trmli, trmli;),
at # at; — unify(struct(at, trmli), struct(at,, trmli;)) = nil,
tlen(trmli) # tlen(trmli;)
— unify(struct(at, trmli), struct(at;, trmli;)) = nil,
unify (mklist(trm, trmg), mklist(trm;, trm,))
= unifylist(tcons(trm, the_one(trmg)), tcons(trmy, the_one(trms))),
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at # at; — unify(mkconst(at), mkconst(at;)) = nil,
unify (mkconst(at), mkconst(at)) = oksubst({[]),
unify (mkvar(va), trm)

= (occurs(va, trm) D nil; oksubst([(va,trm) | []])),

- is_var(trm)
—  unify(trm, mkvar(va))

= (occurs(va, trm) D nil; oksubst([{va,trm) | []])),
- is_var(trm) A - is_const(trm) — unify(mkconst(at), trm) = nil,
- is_var(trm) A - islist(trm) — unify(mklist(trmg, trm; ), trm) = nil,
= is_var(trm) A = is_struct(trm) — unify(struct(at, trmli), trm) = nil,
= is_var(trm) A — is_const(trm) — unify(trm, mkconst(at)) = nil,
- is_var(trm) A - islist(trm) — unify(trm, mklist(trmo, trm;)) = nil,
- is_var(trm) A - is_struct(trm) — unify(trm, struct(at, trmli)) = nil,
occurs(va, struct(at, trmli)) <> occurslist(va, trmli),
occurs(va, mklist(trm, trm;)) > occurs(va, trm) V occurs(va, trmy ),
occurs(va, mkvar(vag)) <> va = vag,
— occurs(va, mkconst(at)),
occurslist(va, the_one(trm)) « occurs(va, trm),
occurslist(va, tcons(trm, trmli)) <+ occurs(va, trm) V occurslist(va, trmli),
unifylist(the_one(trm), the_one(trm;)) = unify(trm, trm;),

unify(trm, trm;) = nil
— unifylist(tcons(trm, trmli), tcons(trm;, trmli;)) = nil,

unify (trm, trm;) = oksubst(su)

A unifylist(su ~y trmli, su ~y trmli;) = oksubst(su;)

— unifylist(tcons(trm, trmli), tcons(trmy, trmli;)) = oksubst(su o suy),
unify (trm, trmq) = oksubst(su)

A unifylist(su ~y trmli, su 4 trmliy) = nil

— unifylist(tcons(trm, trmli), tcons(trm;, trmli;)) = nil,

ttp < ttp,
H #(rmdup(tvarli(mklist(ttp.t1, ttp.t2))))
< #(rmdup(tvarli(mklist(ttp, .t1, ttp;.t2))))
Y #(rmdup (tvarli(mklist(ttp.t1, ttp.t2))))

= #(rmdup(tvarli(mklist(ttp,.t1, ttp;.t2))))

A #,(ttp.t1) < #,(ttp,.t1),
#,(mkconst(at)) = 1,
#,(mkvar(va)) = 1,
#,(struct(at, trmli)) = #, (trmli)+1,
#,(mKklist(trm, trmg)) = #,(trm) + #,(trmg)+1,
#(the one(trm)) = #, (trm),
#, (tcons(trm, trmli)) = #,(trm) + #, (trmli),
suv([]) = [I;
suv([{va,trm) | su]) = [va | append(tvarli(trm), suv(su))],
sudom([]) = I,
sudom([(va,trm) | su]) = [va | sudom(su)],
sucod([]) = I,
sucod([(va,trm) | su]) = append(tvarli(trm), sucod(su)),
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disj(vl, vlp) ¢ (V va. va € vl = = va € vlp),

m s [ =],

rn ", [{(vaitrm) | su] = [(rn ~, va,rn T, trm) | rn ", sul,
rn “pgr nil = nil,

rn sy oksubst(su) = oksubst(rn ~s su)

end enrich

Renaming = goalvarli + enrunify + CompClause
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