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Simulacny algoritmus pre symbolické automaty

Juraj Sic¢*

Abstrakt

V tomto texte sa zaoberame vypoctom simulacnej relacie pre symbolické automaty, ktoré narozdiel
od klasickych automatov maju na prechodoch predikaty, zadefinované v oddelenej logickej tedrii.
Nas algoritmus pre vypocet tejto relacie je zaloZzeny na znamom algoritme pre kone¢né automaty
a je upraveny tak, aby vyuzil moznosti symbolickych automatov.
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Klasicka tedria automatov predpoklad4, Ze abeceda je
kone¢nd. V niektorych pripadoch mdze tito abeceda
byt tak velkd, Ze zacne sposobovat problémy s velkos-
fou automatov. Napriklad z kazdého stavu determi-
nistického konec¢ného automatu prijimajiceho jazyk
nad UTF16 abecedou vychddza 2'® prechodov. Nieke-
dy je dokonca potrebné pouZzivat nekonecnui abecedu,
pri ktorych je pouZitie klasickych automatov vylicené.
Tieto problémy je moZné vyriesif zavedenim sym-
bolickych kone¢nych automatov (SKA) [9]. Tieto au-
tomaty sd parametrizované logickou tedriou nad do-
ménou symbolov. Na prechodoch st formule z tejto
tedrie s jednou volnou premennou, ktoré reprezentuji
potenciondlne nekone¢né mnoziny symbolov.
Symbolicka reprezenticia je oproti klasickej kom-
paktnejSia a dovoluje vytvarat efektivnejSie algoritmy.
Problémom je, Ze tito reprezentécia je pomerne nové a
vela takychto efektivnych algoritmov, ktoré vyuzivaji
jej kompaktnejSiu formu, pre fiu neexistuje. Usku-
toCniuje sa pre ne vyskum algoritmov, kde sa zovSe-
obecniuje tedria a algoritmy pre klasické automaty,
ale zatial existuju len zdkladné algoritmy pre deter-
ministické SKA, ako napriklad ich minimalizacia [3].
Pre nedeterministické SKA, ktoré st mensie a pre niek-
toré aplikdcie lepSie vyuzitelné, je eSte potrebné vela
algoritmov doplnif. Pre vypocet jednej z doleZitych
relacii nedeterministickych SKA, reldciu simulécie,
neexistuje efektivny algoritmus. Této relédcia sa vyu-
Ziva na redukciu poctu stavov nedeterministickych au-

tomatov, ako ukazali Ilie, Navarro a Yu [6] a na doka-
zovanie jazykovej inklizie [1, 2].

V tomto texte ukaZzeme, ako sa algoritmus pre vy-
pocet simulécie pre klasicky nedeterministicky konec-
ny automat [6] d4 aplikovaf na symbolicky konec¢ny
automat. V kapitole 2 si uvedené definicie automa-
tov, kapitola 3 sa zaobera simuldciou a algoritmom
pre vypocet simuldcie pre nedeterministicky kone¢ny
automat a nakoniec v kapitole 4 je rozobraty algo-
ritmus pre vypocet simuldcie pre nedeterministicky
SKA.

V tejto kapitole je vysvetlené, ¢o si to nedetermi-
nistické konecné automaty a symbolické kone¢né au-
tomaty (prevzaté z [9]).

Definicia 2.1 Nedeterministicky konecny automat
(NKA) M je pdtica M = (Q,X,8,q0,F), kde Q je
konecnd mnoZina stavov, X je abeceda, 6 C Q X L X Q
Jje konecnd mnoZina prechodov, qo € Q je pociatocny
stav a F C Q je mnoZina koncovych stavov.

Elementy X sa nazyvaji symboly a kone¢né pos-
tupnosti symbolov (elementy X*) sa nazyvaju refazce;
€ znadi prazdny refazec. Prechod r = (p,a,q) € 8, kde
p,q € Q aac X, oznalujeme p —y g (alebo p =5 g
ak je M zrejmy).

Definicia 2.2 Nech M = (Q,X,06,q0,F) je NKA.
Refazec w = ayan - - - ay € L* je prijaty stavom p NKA
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M, znacime w € L,(M), ak existuje p;_i S pi
pre 1 < i<k, kde po=papy€F. Jazyk prijmany M
. def

je L(M)= Lg,(M).

Efektivna Booleova algebra A méa komponenty
(®,%,[],L, T,V,A,m). D jerv. (rekurzivne vy-
¢islitelnd) mnoZina doménovych elementov. W je r.v.
mnoZina predikdtov uzavretych vo¢i V,A\,—~a L, T €
. Vyznamovd funkcia []]: ¥ — 2° je rs., [ L] =
0,[T] =D apre vietky ¢,y € ¥, [V y] =[] U

(vl [erv]=lelnlv]al-e] =D\[¢]. Prep e
¥, piseme IsSat(p) ked [@] # 0 a hovorime, Ze @ je

splnitelnd. A je rozhodnutelnd, ak IsSat je rozhod-
nutelna.

Definicia 2.3 Symbolicky konecny automat (SKA) M
je pdtica (A, Q,qo,F,A), kde A je efektivna Booleova
algebra, nazyvand abeceda, Q je konecnd mnoZina
stavov, qo € Q je pociatocny stav, F C Q je mnoZina
koncovych stavov a A C Q X W4 X Q je konecnd
mnoZina prechodov.

Elementy © 4 sa nazyvaji symboly a konecné pos-
tupnosti symbolov (elementy D% ) sa nazyvaju refazce;
€ znadi prazdny refazec. Prechod p = (p,¢,q) € A,
taktieZ oznaceny p £>M q (alebo p LA q ak je M zre-
jmy), kde p je zdrojovy stav, oznaleny ako Src(p), g
je cielovy stav, oznaCeny ako Tgt(p) a @ je predikdt
prechodu, oznaceny ako Grd(p). Prechod je uskutoc-
nitelny, ak je jeho predikét splnitelny. Ak je dany
symbol a € © 4, a-prechod M je prechod p LA q taky,
7e a € [[@], tieZ oznaleny p ) g (alebo p % g ak je
M zrejmy).

Definicia 2.4 Nech M = (A, Q,qo,F,A) je SKA. Re-
tazecw = aay - - - ay € D% je prijaty stavom p SKA M,
znacime w € L,(M), ak existuje pi—y 5y pi pre 1 <
i<k kde po=p a pr € F. Jazyk prijmany M je

L(M) = Lyy(M).

Pre g € Q, pouZivame noticiu:

R(q) & {pea:Sre(p) =g},

€/ def

A(g)= {p € A:Tgr(p) = q}.
Nasledujica terminolégia popisuje rézne klicové

vlastnosti M. Stav p automatu M nazyvame ciastocny

ak existuje symbol a, pre ktory neexistuje a-prechod

zp. Mje:

o deterministicky, ak prekazdé p 5 ¢, p % ¢ € A:
ak IsSat(@ A @), potom g = ¢'. Determinizacia
SKA je vZzdy moZzna [10].

e iplny, ak neobsahuje Ziadne Ciasto¢né stavy.
Uplny SKA sa d4 vytvorif pridanim nového

stavu gp, prechodu gp N qp a pre kazdy stav
g pridanim prechodu (g, /\pez @ ~Grd(p),qo)-

o (Cisty, ak pre kazdé p 2 q € A: p je dostupny
z qo a IsSat(@).

e normalizovany, ak pre kazdé p,q € Q, existuje
najviac jeden prechod z p do g. Ak existuju
stavy p a g a dva rozne prechody p LA gap X
g, tak ak tieto nahradime jednym prechodom

v . .
p oy g, vytvorime normalizovany SKA.

Nech M = (Q,%,6,qo,F) je NKA. Simuldcia naM je
kvéziusporiadanie < € Q x Q také, Ze:

i) 2N(Fx(Q-F))=0,
@ii) pre p,q € Q, a € ¥, ak p < r, potom pre kazdy
prechod p % p/ existuje r = /' taky, ze p’ < r.

Pre SKA je tato definicia skoro rovnaka, len v (ii) bude
aEeDy.

Jednou z aplikdcii simulécie je redukcia velkosti
automatu spajanim stavov a to tak, Ze stavy p,r € Q
zlicime, ked su ekvivalentné podla reldcie simulécie
(p <rar=p), kedze p < r implikuje £,(M) C
L(M).

Existuje viacero algoritmov na vypocet simulacie
na Kripkeho $truktdrach, ktoré zhrnul Ranzato v [7].
Zékladnym algoritmom pre vypocet simulécie v triede
modernych algoritmov s dobrou zloZitostou je algo-
rimtus od Henzingera, Henzingerovej a Kopkeho [5].
Od neho je odvodenych viacero dalSich, eSte efek-
tivnejsich algoritmov (napriklad algoritmus od Ran-
zata a Taparra [8]). Nezdvisle od tychto vytvorili Ilie,
Navarro a Yu algoritmus pre vypocet simulécie apliko-
vany na NKA [6], ktory je veImi podobny zdkladnemu
algoritmu. Tento vyuZiva jednoduchsie datové Struk-
tury, preto algoritmus 2 vychadza z tohto algoritmu.

Ich algoritmus pocita doplnok k <:

2=0x0\=.

Podra definicie < je jej doplnok A najmensia reldcia
nad Q taka, zZe:

(i) (Fx(Q-F))C#,

(ii)” pre i,j € Q je i A j prave vtedy, ked existuju
a € X aprechod i 5 i také, Ze pre kazdé j' € Q,
pre ktoré existuje prechod j % j, plati i’ £ j/.

'V [6] spéjaju stavy, aj ked si v reldcii simuldcie obrateného
automatu (pravidlo p % ¢ nahradi ¢ < p), ale potom je potrebné
upravovaf <.



Na zacdiatku (kroky 3-6) si podla (i)’ inicializuji
relaciu @, ktord sa na konci stane A. Tito reldciu
postupne zvacsuju a to tak, Ze si novo pridané dvojice
do o ukladajd do frontu (kroky 6 a 16) a potom ich
z neho neskor vyberaji (krok 8), aby pouzitim (ii)’,
pridali nové dvojice do @. Teda ak spracovévaji dvo-
jicu (i, j), potrebuju otestovat, ¢i existujer € Qaa € X,
také, Ze t — j a zéroveii je j posledny stav, ktory by
mohol simulovat i. Aby sa toto urychlilo, vypoci-
tavaju si matice pocitadiel N(a), pre a € X, kde N(a)
je |Q| x |Q| matica takd, Ze

N(a)i = [{t % j,i 2 1}]

na konci vypoctu algoritmu pre vsetky i, € Q. Tieto
pocitadld sd inicializované na 0 a pri kazdom pare (i, j)
sapre vietky 1 € Qaa € X, kde r = j, zvysia o jedna
(krok 11) a ak dané pocitadlo nadobudne maximdalnu
hodnotu [{p: ¢ % p}| (krok 12), vietky pary (s,?) také,
7e s % i, st pridané do @, ak tam eSte nie su.

sim(i)

J

Obrazok 1. Spracovanie (i, j)
ked existuje z t nejaky prechod
do sim(i) a ked takyto prechod uz
neexistuje.

Obrézok 1 ilustruje, €o to vlastné znamena. sim(p)
oznaCuje mnozinu sim(p) = {q € O : p =< g}, pre ne-
jaké p € Q. Spracovavame (i, j), takZe sa najprv ndjde
t, ktoré ide do j cez a. Pocitadlo N(a); (poCet stavov,
do ktorych ide ¢ a nie sd v sim(i)) sa zvysi o jedna.
Ak existuje nejaky prechod r % j/, kde j € sim(i), tak
pocitadlo N(a); nenadobudlo svoju najvécsiu hodnotu
a ni¢ nové do A nepribudne. Ale ak taky prechod uz

neexistuje, znamend to, ze pre kazdé s, ktoré ide do i
cez a, je pér (s,t) pridany do .

Input: NFA M

Output: A
1 nastav vSetky N(a) na 0
2 < 0, C < NEWQUEUE()
3 foric Fdo
4 for je Q—F do
5 o<+ oU{(ij)}
6 ENQUEUE(C, (i, j))
7 while C # 0 do
8  (i,]) < DEQUEUE(C)
9

for a € X do
10 for r where 3t 5 j do
11 N(a)i, (—N(ﬂ)i:"‘ 1
12 if N(a)y =|{p:3(t,a,p)}| then
13 for s where 35 % i do
14 if (s5,7) € ® then
15 o<+ oU{(s,7)}
16 ENQUEUE(C, (s,t))
17 return @
Algoritmus 1: Algoritmus pre vypocet doplnku A
NKA.

Algoritmus 2 vychadza z algoritmu 1, takZe pocita do-
plnok k =<, 4, ale pre SKA. Pre £ SKA, plati (i)’, ale
pre (ii)” berieme a € © 4. V origindlnom algoritme
si vypocitaji matice pocitadiel N(a), pre a € A. To
pre symbolické automaty nie je mozné, pretoZe pre-
chody st znacené predikdtmi a abeceda je prili§ velka
(alebo nekonecnd), o by mohlo spdsobit, Ze by sa al-
goritmus nikdy neukoncil. Takze namiesto pocitadiel
nad symbolmi budeme pouZivat pocitadla nad predi-
katmi.

Pre kazdy stav ¢ € Q si zavedieme rozklad na lo-
kdlne mintermy, o je najhrubsi rozklad ® 4, ktory je
kompatibilny s predikdtmi nad prechodmi vychadza-
jucimi z g. Potom vytvorime pocitadld nad tymito
mintermami (kroky 1-19) a ich pociato¢na hodnota
bude pocet predikdtov vychddzajicich z ¢, ktorych
konjunkcia s mintermom je splnitel'nd. Toto nastave-
nie znamend, Zze A = (@ alebo ,,vSetko simuluje vSetko*.

Napriklad majme stav ¢, z ktorého vychadzaji 3
prechody (obrdzok 2) s predikdtmi ¢y, ¢, ¢3. Minter-
mov bude 7: @1 A @A Q3,01 A @2 A @3, 01 A—@r A
@3... Ak je nejaky minterm nesplnitelny, tak poci-
tadlo prefi nevytvorime, inak budi hodnoty pocitadiel
nastavené napriklad pre minterm @; A @2 A —@3 na 2,
ale pre “@; A@ A—@3nal...



Input: SFA M
Output: A
/* nastavenie pocitadiel */
1 forp e Ado
2 Q<+ Grd(p)
3 q < Src(p)
4 for y where IN(y)_, and IsSat(y A @)
do
if IsSat(y A —¢@) then
create N(W A—@)_, < N(y)_4
create N(WA Q) _, < N(y)_,+1
remove N(y)_,
P OATY
10 if IsSat(p) then
11 create N(¢)_4 + 1
12 forall the N(y)_, do
13 for r€ O do
14 create N(Y),y < N(¥)—_q
15 ® < 0,C < NEWQUEUE()

o X N W

/* inicializécia podla (i)’ */
16 for i€ F do
17 for je O—F do
18 o< oUJU{(ij)}
19 ENQUEUE(C, (i, j))
/* aktualizécia podla (ii)’ */
20 while C # 0 do
211 (i,j) < DEQUEUE(C)
22 S« pre(i),T < pre(j)
23 for: ¢ Twheretﬂjdo
24 for y where IN(y); and
IsSat(y A @) do
25 N(W)i < N(y)i — 1
26 if N(y); = 0 then
27 for s € S where s 2 i and
IsSat(y A @) do
28 if (s,7) € © then
29 0+ oU{(s,1)}
30 ENQUEUE(C, (s,t))
31 return @

Algoritmus 2: Simuldcia SKA. Oc¢akdva, Ze M je
cisty, normalizovany a dplny.

Aktualizicia pocitadiel nastava podobne ako v ori-
gindlnom algoritme. KaZzdy novy par v A sa zarad{
do frontu (kroky 19 a 30). V krokoch 16-19 sa
do £ zaradia vietky (F x (Q — F)). Pri tom, ako ich
spracovavame (krok 21), sa vSetky potrebné pocitadla
zniZia o jedna (krok 25). Ak niektoré z tychto poci-
tadiel N(y);; nadobudne hodnotu 0 (krok 26), vietky
(s,1), také, Ze s X ia Y A @y je splnitelné, si vloZené
do A, ak tam eSte nie su.

¢1

()

%
'

[es]

Obrazok 2. Nastavenie pocitadiel.

>

Na obrizkoch 3 a 4 je zobrazeny tento postup.
Spracovavame pdr (i, j), takze pre kazdé t € Q, ktoré
ide do j, musime aktualizovaf pocitadld. Vsetky po-
Citadld N(y), pre ktoré @ Ay je splnitelné (v je
mintermom @), sa zniZia o jedna. Ak existuje iny

sim(i)

J

Obrazok 3. Existuje prechod ¢,,
kde v je jeho mintermom.

prechod z ¢ do sim(i) oznaCeny ¢, pre ktory je ¥



.....

sim(i)

sim(s)

Obrazok 4. Neexistuje prechod
¢, kde v je jeho mintermom.

existuje, potom je prechod ¢ 2 Jj posledny, pre ktory
je ¥ mintermom a teda pocitadlo N(y);; nadobudne

hodnotu nula a do w su vlozené vietky (s,t), pre ktoré

s¥ia @Osi A\ Y je splnitelné.

V tejto praci sme prezentovali algoritmus, ktory vypo-
¢ita reldciu simuldcie symbolickych konec¢nych auto-
matov, ktory vychddza zo zdkladného algoritmu pre vy-
pocet simuldcie kone¢nych automatov [6]. Tento algo-
ritmus je zaloZeny na lokdlnom rozkladu prechodove;j
reldcie na mintermy.

Planujeme tento algoritmus implementovaf a otes-
tovat na prikladoch symbolickych automatov gene-
rovanych nastrojom MONA pri rozhodovani logiky
WSI1S [4] a na testoch pouZitych pri minimalizécii
deterministickych SKA [3]. Verime, Ze sa potvrdi hy-
potéza, Ze nedeterministickd redukcia poctu stavov po-
mocou simuldcie ddva ovela menSie automaty ako ich
deterministickd minimalizdcia. TaktieZ uskuto¢nime
analyzu zloZitosti a dokaz korektnosti.
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