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Abstract: Programovatelné logické automaty (PLC) tvoif nedilnou stavebni{ prvek pro
automatizaci vyroby. Zatimco spolehlivost jejivch hardwaru je obecné velmi vysoké, verifikace
jejich programu je potrad otevienou otdazkou. Clanek predklada postup mozné verifikace PLC
programu, respektive jejich diléich ¢asti, pomoci bézné dostupného verifika¢niho néstroje
SMV.

Predlozend metoda navazuje na publikovany APLCTrans algoritmus (Rl’p 2003), ktery
prevadi PLC kéd na paralelni pfifazovaci pifkazy. Algoritmus popsany v hlavni ¢asti ¢lanku
prevadi vystup APLCTrans do specifika¢niho jazyka SMV, coz lze prakticky vyuzit pro
ovéreni diléich bloki PLC programu ¢i univerzalnich knihovnich PL.C podprogramu. Postup
se demonstruje na jednoduchém piikladé spolu s vysledky verifikace. V zavéru piispévku
se pak demonstruje podstatné vyssi rychlost verifikace modelu oproti postupu jinych autoru.
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1 UVOD

Oznageni PLC (Programmable Logic Controller) se pouziva pro celou tiidu produktu
specialné vyvinutych pro fizeni v prumyslovém prostiedi. PLC se svou ¢innosti podobajici vice
reguldtorim nez béznym pocitacim, protoze vykondvaji periodické operace — ¢teni vstupt z
periférii (input scan) do paméti vstupu (input image), vypocet zdsahu (program scan) a zapis
vystupt (output scan) z vystupni paméti (output image) do periférii. Tyto faze se u vétsiny typu
PLC daji znazornit diagramem:
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Input scan  Program Scan until false;

Zatimco spolehlivost hardwaru PLC byva obecné vysoka, programy tvoii nezndmé veli¢iny,
a proto se usiluje o ovérovani jejich korektnosti. Zkouseni PLC programu se zpravidla provadi
sledovanim jeho reakci na vhodné sekvence vstupti. Tato technika dostala jméno ”debugging”

!Debugging byl idajné pojmenovany na zskladé mrtvé mury nalezené mezi kontakty relé behem vyvoje pocitace
Mark II. (’bug’ = hmyz)
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a patii mezi ¢asté postupy, nicméné je Spatnym diagnostickym néastrojem. ” Testovdni prokdze
jen pritomnost chyb, ale nikoliv jejich absenci.” (E.W. Dijkstra) Chyby v programu dovedou
vylouéit nékteré néastroje pro ovéreni modelt, aviak dnesni stav je piilis vzdaleny idedlni situaci
naznacené na obrazku dole: ”Vloz PLC program a kritéria, kterd ma spliovat, a po chvilce
'pilné prace’ bude zverifikovano.”

Proces verifikace

Zadana
kritéria [

Figure 1 - Idealni verifikator

PLC fidi totiz nejen technologii, ale i pomocné prvky, jako napiiklad panely operatoru,
vykonné elementy, snimace, a pripadné paralelné spolupracujici fidici jednotky, a proto jeho pro-
gram zahrnuje také operace pro spolupréci a konfiguraci podobnych elementa, a téz i nékterych
programovatelnych I/O moduli. Podobné operace piili§ zavisi na konkrétnim hardwaru, a proto
muzeme sméle tvrdit, ze idedlni verifikator z naseho obrizku nebude s nejvyssi pravdépodobnosti
nikdy existovat. Podobné tvrzeni vyvoldva otdzku, ma-li tedy vubec cenu zabyvat se verikaci
PLC programu? M4, ale samoziejmé nikoliv pro celé PLC programy, pouze pro jejich diléi
casti, tfeba pro podprogramy. Jejich verifikace se v posledni dobé provadét i v praxi, zejména
u knihovnich moduld.

2 SMV

Jednim z mnoha dostupnych verifikaénich néstroju je SMV [3]. Umoziiuje ovérovani
vlastnosti systému s koneé¢nym poctem stavi. Tyto vlastnosti jsou zaddavany ve formé formuli
CTL (Computation Tree Logic). Pro popis systému SMV pouzivé vlastni jazyk, kterym lze
modelovat Sirokou §kélu systémi od synchronnich automati pfes asynchronni logické obvody az
napiiklad ke komunika¢nim protokolum.

2.1 Strucny popis modelovaciho jazyka

Naptred popiseme modularni skladbu programu popisujictho model systému a néasledné
nékteré z jeho zakladnich piikazu.

Model systému se skldda z jednoho nebo vice moduli. Rozepsani do vice modult muze
zprehlednit model a umoziuje snadno popisovat systémy s opakujicimi se prvky. Hlavnim a
povinnym modulem v SMV je main, ve kterém muzeme definovat instance dalsich modulu.
Ovérovany program PLC bude v main definovan jako jeden modul, v ném budou pfipadné
definovany dalsi moduly obsahujici ¢asti popisu chovani programu. Pokud budeme ovétovat
chovéni samotného PLC vuéi libovolnym vstuptum a nerozlozime jeho popis do vice modulii, mohl
by ndm stacit main. Jestlize omezime vstupy PLC popisem fizeného procesu, prostiedi PLC,
jehoz chovéani byvéa vuci béhu fidiciho programu asynchronni, budeme tento proces modelovat
jako jeden nebo vice dalsich moduli.

Zékladnimi datovymi typy vstupniho jazyka jsou bindrni é&islo a skaldr, ten je bud
ve formé cCisla ze zadaného koneéného intervalu celych ¢isel nebo ve formé vyctového typu.
V naSem piipadé postaci k popisu programu PLC pouze bindrni proménné, protoze vystupem
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APLCTrans je automat vyjadieny jako pfifazeni vyrazu bindrni logiky bindrnim proménnym.
Definice proménnych a instanci modulu se uvadéji v sekci VAR.
Nésleduje piiklad definice proménnych a modult.

MODULE PLC(remote, button, topLimit, botLimit, beam)
VAR

closing : boolean;

opening : boolean;

MODULE gate(op, cl)
VAR

topLimit : boolean;
botLimit : boolean;

MODULE main
VAR

remote : boolean;

button : boolean;

beam : boolean;

g : gate(C.opening, C.closing);

C : PLC(remote, button, g.topLimit, g.botLimit, beam);

Piiklad 1. Definice proménnych a modula

Takto definované moduly g a C se vyhodnocuji oba v kazdém stavovém pfechodu SMV
programu. Druhou variantou definice moduli je pouziti klicového slova process v definici in-
stance, potom moduly bézi v prokladaném rezimu, tj. vzdy je ndhodné vybran jeden z nich,
jehoz télo se podili v daném okamziku na piistich hodnotach proménnych. Toto je jeden ze
zpusobt, jak lze modelovat asynchronni soubéh systému popsanych jednotlivymi moduly.

Program popisujici systém jazykem SMV je soustava rovnic, které urcuji nésledujici
stav systému. Typicky je popsan v sekci ASSIGN, ktera obsahuje pfifazeni vyrazu jednotlivym
proménnym v daném modulu. Nejzdkladnéjsim zpusobem popisu stavového prostoru je piikaz
next (proménnd) := vyraz, ktery urcuje hodnotu proménné v nasledujicim stavu. Vyrazem
muze byt logicky nebo aritmeticky vyraz, ale také kostrukce case nebo nedeterministické prifazent.

MODULE gate(op, cl)
VAR

state : {mdown, mup, stop};

ASSIGN
init(topLimit) := (!botLimit) union O;
next (topLimit) := case

topLimit&! (state=mdown) : 1;
topLimit : {1,0};
(state=mup)&!botLlimit : {0,1}
1 : toplLimit;
esac

Priklad 2. Ukézka pfifazeni

Konstrukce case se vyhodnocuje postupné — je-li splnéna prvni podminka, pfifadi se
vyraz za ”:” a vyhodnocovéani se ukondi, jinak se pokracuje dalsi podminkou, pfifazen je tedy
prvni vyraz, jehoz podminka je splnéna. Nedeterministické pritazeni se zapisuje jako mnozina

moznych hodnot, v ukdzkovém piikladu vypsanim mezi slozené zavorky nebo pomoci slova
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union. Hodnota proménné je pak urcena nahodné z této mnoziny. Kromé pfifazeni piisti hod-
noté lze pfrifazovat i momentalnim hodnotdm proménnych, ale tuto moznost nebudeme vyuzivat.
V sekci ASSIGN muzeme urcit i poc¢dteéni hodnotu proménné pitkazem init, jehoz zpusob zépisu
je shodny s prikazem next.

Nedeterministickd pfifazeni jsou dalsim prostfedkem k popisu asynchronnich systému.
Napiiklad zapis (state=mup)&!botLimit : {0,1} v piikladu 2 znamend, Ze jsou-li splnény
podminky pro piechod topLimit z 0 do 1, stav se zméni bud ihned nebo zatim ne, zména
pak muze nastat az nékdy v budoucnosti, se zpozdénim. Modelujeme tak situaci, kdy odezva
fizeného systému na fidici veli¢iny nemusi byt okamzita.

2.2 Verifikace kritérii

Popsali jsme podmnozinu moznosti popisu systému nastrojem SMV, kterou pouzijeme
pfi modelovani fidictho programu. K verifikaci tohoto modelu uvedeme za popis modulu jednu
nebo vice sekei SPEC obsahujicich ovétrované formule CTL logiky.

CTL logika [3], je jednou z temporalnich logik, systému pro vytvéareni vyroku o zménéch
v case. Umoznuje popsat ruzné situace. 7Z verifikace programu, na némz na dalsich strankach
demonstrujeme metodu vytvareni vstupniho souboru pro SMV, uvadime na tomto misté nékteré
priklady kritérii zapsanych v syntaxi SMV.

absence deadlocku, napiiklad AG ((EF C.closing) & EF !C.closing) — vzdy existuje néjaka
moznost, jak muze C.closing nabyt hodnoty 1, a moznost, jak muze nabyt 0,

vzajemné vylouceni, napiiklad AG ! (C.closing&C.opening) — C.closing a C.opening nemo-
hou nikdy byt zaroven rovny 1,

nutny dusledek, napiiklad AG ((beam&C.closing&!g.topLimit) -> AX C.opening) — jestlize
je vyraz na levé strané implikace pravdivy, musi byt v ndsledujicim kroku (pro nés téz
scanu PLC) pravdivy C.opening.

Vysledek verifikace muze byt dvoji. Bud je danéd formule ve verifikovaném modelu pravdiva,
potom tuto skute¢nost SMV oznami, nebo pravdiva neni, potom se navic pokusi vypsat posloup-
nost stavi, kterd vede k nesplnéni formule. Piiklad takového vypisu se nachézi v odstavci 5.1.1.

Poslednim zde zminénym prvkem jazyka SMV je sekce FATIRNESS. Formule CTL uve-
dend v této sekci je splnéna nekonecné ¢asto. Pii verifikaci se tedy ignoruji trajektorie, ve kterych
nekonecné Casto splnéna neni.

3 APLCTRANS

Jazyk SMV se dobfe hodi pro verifikaci PLC programu predevenych pomoci APLCTRANS
algoritmu popsaného detailné v [4] a v [5] lze najit vysvétleni jeho hlavnich principu. V této
¢asti proto pouze naznac¢ime hlavni principy.

Prace algoritmu vychéz{ z predpokladu, ze PLC program lze popsat ve fromé Sestice:

Proc L (2,Q,V, As, 6p, q0) (1)
kde
e Y je kone¢na mnozina PLC vstupu, tj. input image,
e () je konetnd mnoziny PLC vystupt, tj. output image,

e V reprezentuje vnitini proménné PLC programu,

e As oznacuje vstupni abecedu tvofenou vemi kombinacemi vstupt, na nez program reaguje,
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e {p zastupuje program popsatelny néjakou vhodnou prechodovou funkci
e (o oznacuje pocatecni stav.

Pprc provadi pak operace nad mnozinou proménnych S, ktera predstavuje pfedné sjed-
noceni ti{ disjunktnich mnozin ¥, € a V', k niz musime pfidat jesté registry PLC procesoru,
nejméné Qf register, 2 a zasobnik Es.er pro hodnoty @f. Na zdkladé toho mizeme definovat
pamét S, nad niz se provadéji operace jako S = SUQUV U{Qf}U Eyqer - Hodnoty Egger a Qf
se inicilizuji na zac¢atku kazdého scanu programu a i mezi jednotlivymi bloky, takze se neobjevi
ve vystupech a jsou v .S zahrnuté pouze pro vyjadieni dil¢ich operaci béhem vypoctu instrukei.

Pokud S obsahuje pouze bindrni proménné, v [4] se definuje pro tento piipad i operacéni
semantika APLC automatu (APLC machine) a syntaxe APLC jazyka, ktery bude timto auto-
matem interpretovan. 2 Struktura APLC jazyka se opird o nékolikaletd studia PLC rtiznych
vyrobcu (jmenovité Allen-Bradley Rockwell Automation, Siemens a Omron) a byla navrzena
tak, aby dovolovala snadnou konverzi nejcastéji pouzivanych typt PLC. V piipadé potieby
se d4 i snadno rozsifit o dals{ instrukce. V tomto ¢lanku bude pouzita pro popis programu v
prikladu, protoze pro APLC instrukce byla v [4] vytvofena jiz pfevodni tabulka na trans-mnoziny
a existuje pro né i prevadéjici program APLCTRANS.

Pokud bychom meéli nékolika slovy vystihnout hlavni podstatu trans-mnozin, mohli by-
chom je prirovnat k jakymsi programovym diferencim. Kazdd trans-mnozina svym zpusobem
zachycuje provedené zmény mezi dvémi nasledujicimi operacemi, ¢i programovymi bloky, jak-
ousi jejich prechodovou funkci. Zhruba lze fict, ze trans-mnoziny formalizuji sou¢asné vypocet
nékolika vyrazu najednou.

Predpokladejme, ze médme proménné x,y dva piitazovaci vyrazy "x := 2xx; y := x+1;”.
Jejich postupné provedeni vede na "y := 2% x + 1;” pro y proménnou, ale jejich soucasny
vypocet pouzivany trans-mnozinami dava "y := x + 1;”, protoze proménnym x,y se priradi
nové hodnoty az po vypoctu pravych stran obou vyrazi. Soucasnd piifazeni se proto mohou
uvddet v libovolném poradi a lze vytvorit jejich mnozinu. Priklad nahore koresponduje trans-
mnoziné X = {Z[2* z], gz + 1], }, kde stiiska vzdy oznacuje proménnou, jejichz hodnotu méni
prislusny vyraz [e].

Trans-mnoziny dovoluji pfehledné popsat dokonce i slozité operace, napiiklad ”push z”
do 3-tirovitového zésobniku ey, ez, es lze vyjadrit jako Y = {é1[z] , éx]e1] , €s]ea]}.

Vhodné definované skladani trans-mnozin mé asociativni charakter, coz dovoluje vytvoreni
efektivntho APLCTRANS algoritmu, ktery ve vétsiné piipadu prevede PLC program na trans-
mnozinu v linedrnim ¢ase vzhledem k poctu instrukei a mnozina viech trans-mnozin S(S) defi-
novanych nad S mnozinou proménnych spolu s operaci kompozice ©® trans-mnozin tvoii monoid,
dukaz asociativity a existence monoidu je provedeny v [4] na str. 66-70.

3.1 Prtehled pouzitych pojmu trans-mnozin
Definice 3.1 Necht bexp je pripustny vijraz dle néjaké gramtiky Gbexp, pak domain bexp je
definovany jako:

dom(bezp) 4 {b; € S| b; je pouZito v bexp} (2)

Mnozina S byla jiz definovana vyse. Piislusnou gramatiku muze pro nas piipad tvofit libovolnd
gramatika generujici booleovsky vyraz s operatory —,V a A

2Qf se pouzivé pro vypocet podminky dané kombinaci logickych instrukci. Svou hodnotu ovliviiuje ¢innost
vystupnich instrukci pfislusného programovaciho jazyka, jako tieba zebfickového diagramu, funkénich bloku ¢i
instrukéniho kédu.

3Definice lze sice rozsifit i o bézné aritmetické proménné a o ¢asovace, avak v tomhle Eldnku zlistaneme pro
jednoduchost jen u bindrnich proménnych.
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Definice 3.2 Necht b € S je libovolnd bindrni proménnd z konecné paméti S, bexp € Bexp™
je libovolny vyraz spliujici dom(bexp) C S a b := [bexp] S je prirazovaci operace bexp pro b
promeénnou pocitand vzhledem k hodnotdm v S. Definujeme

t-prifazent: b[bexp] Ly - [bexp] S
domain pro t-pfifazeni: dom(b[bezp]) 4 dom(bezp)

codomain pro t-pfifazeni: co(b[bexp]) 4

T-pritazent l;[[beacp]] se nazyvd kononické t-piitazeni, kdyZ bexp = b. MnoZinu vsech t-prirazent
pro S proménné nazveme B(S).

~

Definice 3.3 Necht @[[bexpy]] , &[bexp,] € g(S) jsou dvé t-prirtazeni. Binary relace £ = ¢ je
definovdna jako soucasné splnéni dvou ndsledujicich podminek: co(Z) = co(y) and bexp, =
bexp,,.

Pokud = relace nebude splnéna pro néjaka t-prirazeni &,y € g, pak tento fakt zduraznime
negovanym symbolem & # g.

Definice 3.4 (Trans-mnozina) Podmnozinu X C B(S) nazveme trans-mnozinou na S, kdy?
X spliiuge pro vSechna ;,2; € X, Ze co(z;) = co(€;) implikuje i = j. MnoZinu vSech trans-
mnoZzin pro S proménné oznacime jako S(S), ¢ili X € S§(S).

Jinymi slovy, trans-mnozina obsahuje pro kazdou proménnou z S nejvyse jedno t-pfifazeni.

Definice 3.5 Bindrni relace € na mnoZiné S a E(S) je definovdna pro vsechna X e g(S) a
x € 8 jako

X iff 3éfbeap] € X takové, ze x = co(Z[bexp])

gﬁ X v opaéném prFipadé.

m)
|
> m)

Definice 3.6 Necht X € S(S) je libovolnd trans-mnoZina definovand na S. Roz$ireni )?,
oznacené jako XT S, je trans-mmnozZina s mohutnosti = |S|, jejiz proky jsou ; t-prirazent
definovand pro vSechna x; € S jako

cdf | 2 if z; € X a proto 33; € X spliujict co(;) = x;
Xr; = . ~ ~

X [[331]] @f T ¢ X
Operator T pfida do trans-mnoziny kanonickd t-pfifazeni pro vSechny proménné z S, pro néz
tam chybéji. Operace je dulezitda pro asociativitu a existuje k ni i opa¢nd operace komprese
1, kterd naopak odstrani vSechna kanonicka t-pfifazeni odstranuje, takze redukuje prostor pro
ulozeni.

Definice 3.7 Necht X € g(S) je libovolnd trans-mnoZina definovand na S, pak jeji codomain
a domain se rovnaji

X |X|
co(X U o(&;) dom U dom(&;) kde I; € X (3)

Domain a codomain trans-mnoziny je pouhé sjednoceni domain a codomain vsech t-
pritazeni, kterd do ni patii. Pro fadu piipadu vSak potfebujeme jejich zizZeni na promeénné,
které jsou dulezité pro vyjadieni stavu PLC programu. Musime proto vyloucit vstupy a vnitini
proménné PLC procesoru.
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Definice 3.8 Nechf X € 8(8) je libovolnd trans-mnoZina definovand na S a (QUV) C S, pak
definujeme

wp(X) = {g:«e(()?ﬁ(guv» )‘x#x[[O]] A d 2 55[[1]]}
cop(X) = co(@(f()) = {x€S|x€00p }
(4)

~ ~

Trans-mnozina cop(X) a mnozina cop(X) se nazgvaji PLC codomain trans-mnoziny X.

4 PREKLAD RIDICIHO PROGRAMU DO SMV

S vyuzitim pojmu z predchozi sekce, muzeme pomérné snadno zapsat prevod PLC pro-
gramu jiz konvertovaného pomoci APLCTrans na trans-mnoziny do jazyka SMV.

4.1 Modul paralelni ¢asti programu

Modul pro realizaci paralelni ¢asti lA)Z nazvéme M; a mnozinu vstupu této ¢asti vstupyM;.
Vstupy uréime

vstupyM; = dom(D;) — co(D;). (5)
Modul potom zapiSeme tak, ze
e hlavicka bude MODULE M;(vstupyM;),
e v sekci VAR definujeme vSechny proménné z co(lA?i) jako boolean,

e sekce ASSIGN obsahuje zapis viech t-asigments X j={zj:=¢j} 2 D; ve tvaru
next x; := €;;

4.2 Modul ridiciho programu

Necht C je trans-mnozina, kterou jsme ziskali pfekladem IL programu pomoci APLC—
Trans, ¥ Je mnozina vsech vstupu programu a Qf flag register APLC. Jestlize Qf ¢ dom(C)
vyjméme Qf fz C. Mnozina vstuptt modulu potom je

I = (dom(C) — co(C))NE (6)
a mnozina vnitinich proménnych

V = co(C) U (dom(C) — I). (7)
Trans-mnozinu PLC programu ziskame

PLC=C1V. (8)

Struktura modulu Fizeni se lisi podle toho, zda provadime nebo neprovadime dekompozici. Bez
dekompozice bude

e hlavicka MODULE PLC([I),
e v sekci VAR definujeme vsechny proménné z V' jako boolean,

e sekce ASSIGN obsahuje zapis vSech t-asigments )?j ={z;:=e¢j} z PLC ve tvaru
next r; := e;;
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Modul #idiciho programu rozlozeného na paralelni ¢asti realizované moduly M; ma hlavicku
stejnou jako modul bez dekompozice, jeho vstupy jsou stejné. Stejné je i jeho chovéni z pohledu
vnitinich proménnych, které jsou obsazené v pouzitych modulech paralelnich ¢asti automatu.
Sekce téla modulu maji jinou strukturu.

e VAR obsahuje definice vSech proménnych z V — coP(é) a definice vSech instanci moduli
paralelnich ¢asti, které obsahuji nékterou verifikovanou proménnou nebo proménnou, ktera
je vstupem néjakého modulu popisu prostiedi PLC.

e ASSIGN obsahuje zapis vSech t-asigments )?j ={zj:=¢j} z PLC — cop(C) ve tvaru
next x; := €;;

4.3 Hlavni modul SMV programu

V hlavni ¢asti programu budeme definovat instance moduli popisu okoli PLC, instanci
hlavniho modulu fidiciho programu a vstupy, které nejsou popsany zadnym modelem. Vstupem
PLC muze tedy byt proménna definovana v modulu main nebo proménnd definovana v popisu
tizeného procesu. Vstupem modulu procesu miuze byt také proménnd hlavni ¢asti programu,
proménna z jiného modulu procesu a nebo navic vnitini proménnd fidictho programu. Pii
deklarovani vstupt daného modulu zapisujeme jméno proménné i se jménem instance modulu,
v némz je definovana. V piikladu 1 je ukazka kédu obsahujici tento zapis. Pti deklaraci instanci
moduli popisu prostiedi neuvadime klicové slovo process, protoze prokladany rezim nevystihuje
soubéh pusobeni vystupu PLC na tizeny proces s vyhodnocovdnim novych hodnot vystupu.
Veskerou neurcitost rychlosti reakce popisuji nedeterministicka pfitazeni.

5 PRIKLADY PREVODU A VERIFIKACE

Na dvou jednoduchych piikladech ukazeme model PLC programu v jazyku SMV. V prvnim
piipadé provedeme verifikaci tohoto modelu a rozsifeni o popis fizeného procesu. V piipadé
druhém ukdzeme model, jehoz popis rozdélime paralelni dekompozici na vice moduli.

5.1 Rizeni gardzovych vrat

Navrhnéte tizeni gardzovych vrat, jeho chovani ma byt nasledujici.

e v garazi je jedno tlacitko a jedno tlacitko je na dalkovém ovlddani.

kdyz je stisknuto tlacitko, vrata se zacnou pohybovat nahoru nebo dolu.

kdyz je tlacitko stisknuto béhem pohybu vrat, vrata se zastavi, dalsi stisknuti zpusobi
pohyb v opa¢ném smeéru.

k zastaveni pohybu vrat slouzi horni a dolni koncovy spinac.

e v dolni ¢asti prostoru vrat sviti paprsek svétla, ktery detekuje pritomnost predmétu, je-li
prerusen béhem zavirani dveri, pohyb se zméni na druhy smér.

Pro zapis programu i jeho verifikaci zavedeme nésledujici pojmenovani proménnych.

closing je vystup pro pohyb vrat smérem dolu,

opening pro pohyb vrat smérem dolu,

topLimit je vstup signalizujici sepnuti horniho koncového spinace,
bot Limit sepnuti dolniho koncového spinace,

beam signalizuje prerusSeni paprsku svételného detektoru.
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Figure 2 - Program pro fizen{ zaviran{ vrat
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Zebifckovy diagram fidictho programu, vstup pro prevod APLCTrans algoritmem, je
ukdzany na na obrazku 2. Pfitom predpokldddame, ze kromé tohoto kédu je nékde v PLC
naprogramovana i inizializace proménnych opened = 1, closed = closing = opening = 0. Po
jeho prevodu do instrukcich APLC dostaneme (modré ¢isla v obrdzku nahote odpovidaji éislum
u APLC instrukei):

Load closing
Store o0ldClosing
Load opening
Store oldOpening
Load closed
Store oldClosed
Load opened
Store oldOpened
Load button
REdge b1l

Push

Load remote
Redge r1l

TOr

Store b

Load opened

And b

Res opened

19
20
21
22
23
24
25
26
27
28
29
30
31
32
33
34
35
36

And !'botLimit
Set closing
Load oldOpened
And b

And botLimit
Set closed
Load closed
And b

Res closed

And !'topLimit
Set opening
Load oldClosed
And b

And topLimit
Set opened
Load oldClosing
Push

Load b

37
38
39
40
41
42
43
44
45
46
47
48
49
50
51
52

Spravnou funkci programu z velké ¢asti popisuji CTL formule

AG(=(closing N opening)),

Or botLimit
TAnd

Set closed

Res closing
Load oldOpening
Push

Load b

Or topLimit
TAnd

Set opened

Res opening
Load oldClosing
And beam

Set opening

Res closing

Res closed

9)

znamend, ze nikdy nemuze byt nastaven vystup pro pohon na jednu i na druhou stranu zdrovei,

AG((EF closing) N (EF —closing))

ovéruje neexistenci deadlocku na promeénné closing,

AG(topLimit = AX A[-opening U —topLimit])

R177-9

(10)

(11)




znamend, ze pokud dosdhnou vrata horni polohy, nebude pohon smérem nahoru zapnuty do té
doby, nez vrata horni polohu opusti,

AG(botLimit = AX A[—-closing U —bot Limit]) (12)
m4 stejny vyznam jako predchozi formule, tentokrat pro dolni polohu a pohon smérem dolu,
AG((beam A closing N —topLimit) = AX opening), (13)

jestlize je béhem zavirani prerusSen svételny paprsek a vrata nejsou v horni poloze, zapne se
ihned pohon smérem nahoru.

Nasledné vyse uvedenym postupem ziskdme soubor pfipraveny pro verifikaci nastrojem
SMYV, do kterého doplnime specifikaci spravné funkce jako CTL formule v sekcich SPEC. Priklad 3
ukazuje tento soubor bez doplnénych specifikaci.

MODULE PLC(remote, button, topLimit, botLimit, beam)
VAR
opened : boolean;
opening : boolean;
closed : boolean;
closing : boolean;
0ldClosing : boolean;
0ldOpening : boolean;
0ldClosed : boolean;
oldOpened : boolean;
bl : boolean;
rl : boolean;
b : boolean;

ASSIGN
init (opened) 1;
init(closed) := 0;
init(closing) := 0;
init (opening) 0

>

next(closing) := !closing&opened&remote&!ri&!botLimit |
closing&opened&button&!bl&!botLimit | closing&bl&!remote&!botLimit&!beam |
closing&bl&ri&!botLimit&!beam | closing&!button&!remote&!botLimit&!bean |
closing&!button&ri&!botLimit&!beam;

next(0ldClosing) := closing;

next (opening) := closing&beam | opening&bl&!remote&!topLimit |
opening&bl&ri&!topLimit | opening&'!button&!remote&!topLimit |
opening&!button&ri&!topLimit | !opening&opened&remote&!ri&botLimit&!topLimit |

lopening&opened&button&!bl&botLimit&!topLimit |
lopening&closed&remote&!ri&!toplimit | !opening&closed&button&!bl&!topLimit;

next (0oldOpening) := opening;
next(closed) := !closing&closed&bl&rl | !closing&closed&bl&!remote |
Iclosing&closed&!button&rl | !closing&closed&!button&!remote |

closing&remote&!ri&!beam | closing&button&!bl&!beam | closing&botLimit&!beam
closed&bl&ri&!beam | closed&bl&!remote&!beam | closed&!button&ri&!beam |
closed&!button&!remote&!beam;

next (0ldClosed) := closed;

next (opened) := opening&remote&!rl | opening&button&!bl | opening&topLimit |
closed&remote&!ri&toplimit | closed&button&!bl&topLimit | opened&bl&!remote |
opened&bl&rl | opened&!button&!remote | opened&!button&ri;

next (0ldOpened) := opened;
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next (bl) := button;
next (r1) remote;
next(b) := remote&'!'rl | button&!bil;

MODULE main
VAR

remote : boolean;

button : boolean;

beam : boolean;

toplLimit : boolean;

botLimit : boolean;

C : PLC(remote, button, topLimit, botLimit, beam);

Pifklad 3. Ridici program prevedeny do SMV

5.1.1 Vysledek verifikace

Soubor obsahujici SMV program 3 a ovéfované CTL formule v sekcich SPEC zpracujeme
nastrojem SMV. Radky vypisu pochézeji z verifikace programem NuSMV.

—-- specification AG (!(C.closing & C.opening)) is true

-- specification AG (EF C.closing & EF (!C.closing)) is false
-- as demonstrated by the following execution sequence
-> State 1.1 <-
remote = 1
button = 1
beam = 1
topLimit = 1
botLimit = 1
.opened = 1
.opening = 0
.closed = 0
.closing = 0
.0ldClosing = 1
.0ldOpening = 1
.0ldClosed = 1
.0ld0Opened = 1
b1 =1
.rl1 =1
C.b=1
-> State 1.2 <-
remote = 0
C.oldClosing = 0
C.oldOpening = 0
C.o0ldClosed = 0
C.b=0
-> State 1.3 <-
remote = 1
C.r1 =0

oNeoNoNoNoNoNoNONON!

Vypis ukazuje posloupnost stavi, po které doslo k nesplnéni formule. Mtzeme si pov§imnout,
ze jsou jednickové vstupy od obou koncovych spinac¢ta zaroven. Jak bychom mohli v interak-
tivnim médu NuSMV ovérit, ve stavu nasledujicim po State 1.3 jsou proménné

opened = opening = closed = closing = 0.
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Poté uz nemuze zadna z nich byt rovna 1.

Pro verifikaci néasledujicich dvou kritérii bylo tfeba nastavit sekce FATRNESS !topLimit
a FAIRNESS !bot Limit. Jinak jsou jako posloupnosti nespliujici dané formule zobrazeny cykly,
ve kterych nikdy nenastane !topLimit, resp. !botLimit. Formule s operatory until s témito
vyrazy na pravé strané nebudou splnény ani v piipadé, ze v téchto cyklech jsou stale splnény
formule na levé strané. Zapsani uvedenych sekci FAIRNESS zpusobi, ze se budou prochézet
pouze cesty, ve kterych jsou nekoneéné ¢asto poruSeny formule na pravych stranach operatoru
until a tak ovéfujeme skutetné pouze proti tomu, aby vyraz na levé strané byl nesplnén pied
splnénim vyrazu na pravé operatoru until.

—-- specification AG (topLimit -> AX A [ (!C.opening) U (!topLimit) ] ) is false

Nyni vypis, ktery zde pro jeho délku neuvadime, mimo jiné ukazal, ze nesplnéni formule
predchéazi stav, ve kterém jsou proménné topLimit, closing a beam rovné logické 1.

-- specification AG (botLimit -> AX A [ (!C.closing) U (!botLimit) ] ) is true
—-- specification AG (((beam & C.closing) & !topLimit) -> AX C.opening) is true

5.1.2 Zavedeni popisu fizeného procesu

Vysledek verifikace ukédzal, ze nesplnéni formule (10) predchézel stav, pii kterém byly
vstupy od obou koncovych spina¢u aktivni, coz neni pfi norméalnim provozu mozné. K ovéreni
funkce fidictho programu v situaci, kdy se fizeny proces chova tak, jak od néj cekame, pridame
do popisu systému model o¢ekavaného chovani procesu. Tim je pro nas pripad popis dynamiky
vrat, napiiklad takovy, jaky ukazuje priklad 4.

MODULE gate(op, cl)
VAR

toplLimit : boolean;
botLimit : boolean;

state : {mdown, mup, stop};

ASSIGN
init(topLimit) := (!botLimit) union O;
next (topLimit) := case

topLimit&! (state=mdown) : 1;
topLimit : {1,0};
(state=mup)&!botLimit : {0,1};
1 : toplLimit;
esac;
next(botLimit) := case
botLimit&! (state=mup) : 1;
botLimit : {1,0};
(state=mdown)&!topLimit : {0,1};
1 : botLimit;
esac;
next(state) := case
(state=mdown)&cl&'botLimit : mdown;
(state=mup)&op&!cl&!topLimit : mup;
(state=mdown)&!op : {mdown, stopl};
(state=mdown) : {mdown, stop, mupl};
(state=mup)&!cl : {mup, stop};
(state=mup) : {mdown, stop, mup};
(state=stop)&cl : {mdown, stop};
(state=stop)&op : {mup, stop};
1 : stop;
esac;
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Priiklad 4. Popis chovani vrat v jazyku SMV

Modul main se oproti pfedchozimu piipadu zméni. Jeho nynéjsi podoba je v piikladu 1.
Verifikace ovéfila, ze deadlock uz nemuze nastat. Formule (11) je opét neplatnd, vypis
by ukéazal, Zze se tak stane po stavu podobném tomu, po kterém nebyla tato formule splnéna
v odstavci 5.1.1.

5.1.3 Céasteéna tdprava kédu

48
49
50
51
52
53
54
55
56
57
58
59

Na zdkladé odhaleni stavu zpusobujictho nesplnéni (11) provedeme tpravu programu,
pii které poslednich 5 fadka ptuvodniho kédu nahradi nasledujici sekvence.

Load oldClosing

And

Push

And
Set
Res
Res
Pop
And
Res
Res
Set

beam

!topLimit
opening
closing
closed

topLimit
closing
closed

opened

Pii verifikaci s modelem vrat jsou nyni vSechny formule splnény, bez modelu neplati
formule (10), deadlock nastane po botLimit A topLimit = 1. Z pohledu verifikovanych kritérii
by se dal program tedy vyuzit, pokud bychom se spolehli na to, ze se skutetné budou signély
od koncovych spinac¢i chovat podle popisu chovédni vrat.

Opraveny program ukazuje obrazek 3

closing oldClosing opened b opened oldClosing b closed
1-2 7 F 16-20 T F R 34-40 JE—F s
opening oldOpening Lboyjmn closing botLimit closing
34 —3E IF—C(s>— — —R—
o C'gsfd oldClosed oldOpened b botLimit closed oldOpening b opened
JC 2124 —3 F—JF s 41-47 J B3 E s
e op]en[ed oldOpened dosed b closed gl‘imﬁ jg:ing
button b1 b 2029 JEE ) oldClosing beam topLimit opening
10-15 1 E {P} ELimit opening 48-59 J rg J Hp,r s
remote "d e o ] closing
P| oldClosed b  topLimit opened
H 30-33—J 1 EF—1F—C o
closed
L (R—]
topLimit closing
7 E QY
closed
L (R—
opened
_(s)_

Figure 3 - Opraveny program pro fizen{ zavirani vrat
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5.2 Prtipravna nadrz

Pro ukazku modelu programu rozlozeného na paralelni ¢asti pouzijeme piiklad Fizeni
piipravné nadrze, na kterém je v [4] demonstrovana dekompozice. Zde uvadime pouze koneény
kéd SMV obsahujici vsechny paralelni ¢asti programu definované jako samostatné moduly.

MODULE M1(up, upe, dn, dne, swrspd)

VAR

pmp : boolean;

ASSIGN

next(pmp) := dn&!swrspd&!up | dne&!swrspd&!up&'upe | pmp&!up&!upe;

MODULE M2(dn, dne, pmpspd)
VAR

swr : boolean;
ASSIGN

next(swr) := !dn&!dne&'pmpspd | !dn&!dne&swr;

MODULE M3(clr, upe, dne)
VAR

eul : boolean;

erru : boolean;

errd : boolean;

clredge : boolean;

ASSIGN

next(eul) := clr;

next(erru) := !clr&upe | !clr&erru | eul&upe | eul&erru;
next(errd) := !'clr&dne | 'clr&errd | eul&dne | eul&errd;
next(clredge) := clr&'!eul;

MODULE PLC(clr, up, upe, dn, dne, swrspd, pmpspd)
VAR

C1 : Mi(up, upe, dn, dne, swrspd);

C2 : M2(dn, dne, pmpspd);

C3 : M3(clr, upe, dne);

MODULE main
VAR

clr : boolean;

up : boolean;

upe : boolean;

dn : boolean;

dne : boolean;

swrspd : boolean;

pmpspd : boolean;

C : PLC(clr, up, upe, dn, dne, swrspd, pmpspd);

SPEC

AG ((upe=1 & clr=0) -> AX(C.C3.erru))
SPEC

AG '(C.C1.pmp&C.C2.swr)

Piiklad 5. Program fizeni piipravné nadze v jazyku SMV

Kdyz verifikujeme jen jednu z uvedenych formuli, druhou mizeme zakomentovat, stejné
tak i deklarace instanci moduli nepotfebnych pro verifikaci dané formule. Napiiklad pii ver-
ifikaci prvni formule muzeme zakomentovat deklaraci C1 a C2 v modulu PLC. Zmensi se tak
verifikovany model.
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Table 1 - Srovndni ndro¢nosti vypocétu verifikace paralelné rozlozitelnych
modelu

CMU SMV NuSMV NuSMYV -coi || Cadence SMV

pocet || cas ‘ nody cas ‘ nody | Cas ‘ nody | cas ‘ nody
2 || 0,02 1782 || 0,08 1944 || 0,08 | 1944 | 0,09 997
4 || 0,04 6599 || 0,1 8159 || 0,09 | 2441 || 0,09 997
8| 0,13 | 11257 || 0,3 42571 || 0,09 | 3707
12 || 0,4 30995 || 0,95 | 167280 | 0,1 5405 | 0,09 997
14 || 3,62 | 110910 || 8,05 | 44898
16 || 13,4 | 284691 || 18,4 | 122879 || 0,12 | 7535 | 0,09 997
17 || 24,8 | 421009 || 33,6 | 60432
18 || 64,3 | 652847 || 99,6 | 305503 || 0,14 | 8762 | 0,09 997

6 DISKUSE
6.1 Vyznam paralelni dekompozice pro verifikaci v SMV

Zabyvejme se vlivem odstranéni ¢dsti automatu nepotiebné k verifikaci na ¢asovou a
pamétovou ndroénost zpracovani nastrojem SMV. Ndroénost verifikace ma obecné exponencidlni
zavislost na velikosti ovéfovaného modelu. Algoritmem paralelni dekompozice, ktery ma slozitost
O(n?), kden = coP(é ), ziskdme navzdjem nezavislé ¢asti modelu fidictho programu. Nepotiebné
paralelni ¢asti nedeklarujeme ve verifikovaném souboru. Timto postupem lze snizit velikost
vysledného modelu a tedy i narocnost verifikace.

Ruzné implementace SMV vsak poskytuji jesté radikdlnéjsi zpusoby zmenseni verifiko-
vaného modelu. NuSMV tak ¢ini po pouziti prepinace coi (cone of influence). Cadence SMV
implicitné odstranuje pti verifikaci vSsechny proménné, které neovliviiuji hodnoty verifikovanych
proménnych. Tato redukce je jesté u¢innéjsi nez paralelni dekompozice, protoze odstranuje i ty
proménné, které jsou ve stejné paralelni ¢asti jako potfebnda proménnd, ale nemaji na jeji hod-
notu vliv, tedy jsou na ni zavislé, ale ne ona na nich. Navic se tato redukce provadi na celém
modelu, nejen na popisu tizeni.

Pro demonstraci jsme vytvofili soubor obsahujici stejné moduly obsahujici 3 navzajem
zavislé proménné. Pfifazeni next jsme volili pseudondhodné, Stejné tak i mnozinu vstupnich
proménnych kazdého modulu a jejich potadi. Vstupni proménné jsme vybirali ze spoleéné
mnoziny proménnych definovanych v modulu main. Zadné dva moduly nemély definovany
zcela stejné vstupy. Verifikovana CTL formule byla postavena na proménnych z prvnich dvou
modulti. V tabulce 1 jsou ¢asy verifikace a pocty nodu piislusnych BDD diagramu. Redukei
pomoci paralelni dekompozice bychom dosahli odstranéni vsech moduli kromé 2 potiebnych,
platil by tedy prvni fadek tabulky. Tabulka a obrizek 4 ukazuji, jak se s modelem vyporadaly
ruzné implementace SMV. Vysledek pro Cadence SMV a pro NuSMV s prepina¢em coi by byl
oproti paralelni dekompozici lepsi, kdyby model obsahoval proménné, které paralelni dekompoz-
ice neodstrani. Takové proménné se vSak v PLC programech pfirozené vyskytuji. Napiiklad
v programu Fizeni gardze pii verifikaci libovolné podmnoziny uvedenych formuli mezi né vzdy
patii pomocné proménné old ... a proménnd b.

Poznamenejme jesté, ze redukce modelu nemé vyznam pouze ve sniZzeni naro¢nosti
vypoctu, ale také ve zprehlednéni vypisu stavovych posloupnosti, které po redukci neobsahuji
proménné nepotiebné k verifikaci.

IP¥i verifikaci se nyni ukdzalo vyhodné zapnout dynamické fazeni proménnych v OBDD diagramu, v CMU
SMV parametrem reorder, v NuSMV dynamic.
2Vypocet byl pferusen.
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Table 2 - Néaro¢nost vypoctu verifikace paralelné rozlozitelnych modeli

CMU -reorder! NuSMV -dynamic’ Ca SMV
metoda cas ‘ nody ¢as | nody | cas ‘ nody || ¢as | nody | cas ‘ nody
Susta 0,08 10028 0,08 | 10028 || 0,2 9299 || 0,23 | 3880 || 0,1 | 1242
Canet || >238% | >2038423 | 5,35 | 17063 || 110 | 637180 || 1,2 | 45365 || 1,1 | 30720
1 T T T T T I
X CMU SMV
K NuSMV
09 ! * NuSMV -coi  H
/ -/\' Cadence SMV
/
0.8 /- i
/
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pocet

Figure 4 - Graf srovnani nérocnosti verifikace paralelné rozlozitelnych modela
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6.2 Srovnani s jinymi metodami verifikace PLC programu v SMV

Program fizeni gardze jsme namodelovali i postupem podle [1]. Jejich piistup je zcela
jiny. Nemodeluji jeden PLC scan jako jeden krok v SMV, ale kazdou instrukci jako jeden
piechod. Mohou se tak popsat §irsi moznosti PLC (prace s celymi ¢isly, smycky v programu,. . . ).
Nékteré CTL se huf vyjadiuji, napiiklad nésledujici scan nelze uréit jednoduchym pouzitim
operatoru X. Vypis posloupnosti stavi obsahuje zmény po kazdé provedené instrukci, obsahuje
tedy vice informaci, na druhou stranu vsak je velice dlouhy a méné piehledny. Nevyhodou
modelu sestaveného podle [1] je vétsi casovd a pamétova ndrocnost jeho verifikace, jak ukazuje
tabulka 2 obsahujici charakteristiky naro¢nosti ovéreni formuli (9) a (10).
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