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Rezumat: Lucrarea prezintdi o modalitate in care se poate
realiza verificarea automat a corectitudinii programelor scrise
in limbaje imperative. Pornind de la nofiunile teoretice necesare
inifierii in domeniu (logica Floyd-Hoare [1]), se prezinta o
implementare in limbajul CAML Light a unui verificator de
programe care este format din doud functii principale : un
demonstrator de teoreme (a) §i un generator de condifii de
verificare (b). Programul (algoritmul care se doreste a fi testat)
este furnizat verificatorului de programe, care prin intermediul
functiei (b), genereazi o serie de conditii de verificare, furnizate
functiei (a) care incearcd si le demonstreze. in caz ca reugeste,
inseamna ci programul este corect. in caz contrar, nu se poate
trage nici o concluzie.Un astfel de program este util in practica
atunci cdnd o testare exhaustiva a unui algoritm este imposibil
de realizat §i este utilizat, mai ales, in domeniul producerii
software-ului care controleaza activitafi potential diunitoare
omului (convertirea energiei atomice in energie electrica,
ghidarea navetelor spafiale).

Cuvinte cheie: condifii de verificare, demonstrator de teoreme,
B-conversie, specificaie, adnotare, limbaj functional.

1. Introducere

. Limbajul ML este un limbaj functional si a fost
special proiectat pentru a construi demonstratoare
de teoreme. Limbajele de programare se numesc
funcfionale atunci cind la baza structurii
programelor sti notiunea de functie, si structura
esenfiald de control este apelul functiilor.
Proiectarea verificatorului s-a realizat utilizind o
metodologie bottom-up, care este in concordanti cu
structura sistemului CAML Light, acesta constind
dintr-un nucleu extins cu céteva tipuri de date si
functii standard [2], [3].

Ideea care sti la baza verificatorului de
programe construit const in faptul ca executia unui
program pe 0 masind de tip von Neumann este
determinati de programul care se executa §i starea
initiala din care a plecat magina. Prin stare initiala
se infelege starea procesorului si valorile
variabilelor globale ale programului in cauzi.
Verificatorului de programe i se va furniza
programul care se doreste a fi testat, starea initiala
si starea finala la care se doreste si se ajunga.
Avénd la dispozitie aceste date, verificatorul va
genera o serie de conditii de verificare (i.e.
propozitii logice), folosind reguli specifice fiecarui
tip de instructiune, conditii care vor fi furnizate
unui demonstrator de teoreme care va incerca si le
demonstreze. In caz ca reugeste, inseamna ci exista
0 demonstratie riguroasd a corectitudinii
programului in cauzi. In caz ci nu reuseste,
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programul poate fi corect sau nu. Puterea de
demonstrare este dependent3 de numarul si de felul
axiomelor cu care este inzestrat demonstratorul de
teoreme.

2. Suportul teoretic al
implementarii verificatorului.

2.1 Definitii si reguli

Notiunile teoretice ce se prezints in continuare
au in vedere faptul ci algoritmul ce se doreste a fi
testat este scris intr-un limbaj imperativ minimal
(cuprinde doar comenzi de tipul : assign, if, while si
for). O prezentare completi a lor se gaseste in [4].

Definitie : Se numeste specificatie
{P} C{Q},
unde :
C este un program ce se doreste a fi
specificat.

P si Q sunt conditii asupra variabilelor
programului C. W

Conditiile asupra variabilelor programului sunt
scrise folosind simboluri matematice standard
impreuna cu operatorii logici A, v, -, =, <.

Definitie: Daca { P } C { Q } este o
specificatie, atunci P se numeste precondifie, iar Q
postcondifie. B

Definitie: Spunem ¢ { P } C { Q } este o
specificatie partial corectd atunci cind C este
executatd cu o stare initiald in care P este adevarat,
iar in eventuala stare finald ( C poate si nu se
termine niciodati ) propozitia Q este adevirata. M

Definitie: Expresia [P] C [ Q] se numeste
specificatie totald. ®

Definitie: O specificatie totala [ P ] C [Q]
este corectd dacd urmitoarele doud conditii sunt
adevirate:

(i) Oricand C este executati intr-o stare care
satisface P atunci C se termini in timp finit.

(ii) Dupa terminare Q este adevirati. ®

Relatia dintre corectitudinea totald §i cea
partiald poate fi exprimat3 informal prin ecuatia :

Corectitudine Totald = Terminare + Corectitu-
dine Partiala

Definitie: Se numeste demonstratie formald o
succesiune de formule, fiecare fiind, ori o aplicare a
unei axiome, ori este dedusi din liniile anterioare
printr-o regula de inferents. M

Motivul pentru care se construiesc demonstratii
formale este acela de a fi siguri ci se folosesc doar
metode de deductie riguroase. Avand axiome st
reguli de inferenti riguroase este sigur ca deductiile

19




sunt adevidrate. Alegerea regulilor de inferentd
trebuie si fie ficutd cu grijd pentru a nu genera
informatii de corectitudine false.

In continuare se introduc progresiv regulile de
inferentd pentru fiecare comandid a limbajului
imperativ minimal. Ele se gisesc de asemenea in
[4]. Regulile de inferenta vor fi scrise in forma:

\’S], S Sn
I-S '

Aceasta inseamna ca teorema S este dedusi din
ipotezele S,,..,S.. Ipotezele pot fi axiome din
logica Floyd-Hoare sau din alte teoreme deduse
anterior.

Regula asigndrii

Axioma asigndrii reprezintd faptu! ca valoarea
unei variabile V dup# executarea unei comenzi
assign V E este egala cu valoarea expresiei E in
starea anterioard executiei . comenzii. Pentru a
formaliza acest lucru trebuie sa se observe ci, daci
o propozitie P este adevaratd dupa asignare, atunci
propozitia obtinutd prin substitutia lui V cu E in P
trebuie sd fie adevaratd inaintea asignirii. Se
noteazd cu P[E/V] rezultatul inlocuirii tuturor
aparitiilor lui Vin Pprin E. B

Exemplu:

(a+1>a)[b+c/alj=((b+c)+1>b+c).

Axioma asignarii este :

I-{P[E/V]}assignV E{P}, (1.1)
unde V este orice variabila, E este orice expresic. B

Regula secventei

I-{P} C;{Q} , - {Q} C; {R}
1-{P} C;; C2 {R}

(1.2)m

In aceasta reguld se arata faptul ci dacd doua
specificatii pentru care postconditia uneia este
identica cu preconditia celeilalte sunt corecte,
atunci si specificatia care are preconditia identici
cu preconditia primei specificatii §i postconditia
identicd cu postconditia celei de-a doua specificatii
si programul format din programele celor doua
specificatii scrise In ordine corespunzitoare este
corecta,

Regulile conditionale

Existd doud feluri de comenzi conditionale : cu
o singurd ramurd i cu doud ramuri. Deci, sunt
prezentate doud reguli pentru comenzi conditionale:

I-{PAS}C{Q} . PA-S=Q

: L (13)

i-{P} if S then C {Q}

1-{PAS} G, {Q}, PA-S {Cy1Q
I-{P} if S then C, else C; {Q} (1.4)

Regula WHILE
I-{PA8} C {P}
I-{P} while Sdo C {PA—S}

(1.5)

Cu exceptia comenzii WHILE, toate axiomele si
regulile descrise pdnd acum sunt riguroase din
punctul de vedere al corectitudinii totale ca gi al
corectitudinii partiale. Regula WHILE nu este
valabild pentru corectitudinea totals, ci doar pentru
corectitudinea partiala.

Regula FOR
-(PA(E, S V)A(VSEy)) C{RIV+1/V])

I-{P[E,/ V]A(E; <E,)} for V=E, untilE, do C{P[E, +1/V]} "
(1.6)

unde nici V, nici variabilele care apar in E; sau E,

nu sunt asignate in comanda C. ®
Aceastd reguld nu permite deducerea nici unui
lucru despre comenzile FOR 1in care se asignesazi
variabile din expresiile ce desemneazi limitele
intervalului. In expresiile ce delimiteazi limitele
intervalului comenzii FOR nu se pot face asigndri.
Pentru a include si cazul cind E, < E; este

nevoie de axioma de mai jos :
~{P A ( E2 < E1)} for V = EI until E2 do
C{P}. (1.7
Aceasta axioma se traduce prin : dacd Ey < E;
atunci comanda for nu are nici un efect.

2.2 Automatizarea verificirii progra-
melor

Se poate demonstra cid este imposibil de
construit o procedurd care sa determine automat
valoarea de adevdr a unei propozitii matematice.
Aceasta nu inseamnd cad nu existd proceduri care
pot demonstra multe teoreme folositoare.
Inexistenta unei proceduri generale de decizie arati
cd nu se poate spera si se demonstreze automat
orice. Ins, in practica, este posibil de a automatiza
multe din aspectele de rutind ale verificarii
programelor. Desi este imposibil de a determina
valoarea de adevdr a unei propozitii arbitrare este
totusi posibil de a verifica daci o demonstratie
formala este valida.

Tehnica adoptatd in realizarea verificatorului
automat este finlantuirea fnapoi (backward
chaining), adicd se porneste de la concluzie si se
ajunge la ipoteza.

Notiunile necesare in limbajul descrierii
generdrii conditiilor de verificare se introduc prin
urmitoarele trei definitii.

Definitie: O comanda adnotatd este o comanda
cu propozitii inserate in ea. Adnotirile incep cu { si
setermindcu}. H

Definitie: Se spune c o comanda este adnotatd
propriu-zis dacd propozitille au fost inserate in
urmatoarele locuri :
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(i) Inaintea fiecdrei comenzi Ci(undei>1)
intr-o succesiune Cq; Cy; ... C;, exceptind cazul in
care C; este o comanda de asignare.

(i) Dupa cuvantul do in comenzile while si
for.m

Intuitiv propoziiile inserate ar trebui si exprime
conditiile care trebuie s fie adevarate la un anumit
punct in program.

Definitie: O specificatie adnotatd propriu-zis
este 0 specificatie {P} C {Q} in care C este o
comandd adnotati propriu-zis, B

Exemple de adnotiri se afla in ultima sectiune a
articolului unde sunt listate exemple de algoritmi
testati de verificator.

Generarea conditiilor de verificare

Se prezintd generarea conditiilor de verificare
pentru fiecare comanda din limbajul definit.
Acestea se deduc din regulile (1.1), ..., (1.7)

Comanda de asignare:

Specificatia {P} assign V E {Q} genereaza
conditia de verificare :

P = Q[E/V]. (2.1)m

Comanda conditionald cu o singura
ramura:

Specificatia {P} if S then C {Q} genereaza
conditiile :

(i) (P A=8S) = Q.

(ii) conditiile de verificare generate de:
{PAS} C {Q}. (2.2)m
Comanda conditional4 cu doud ramuri:

Specificatia {P} If S then Cy else Cy {Q}
genereazi conditiile:

(1) conditiile generate de { P A S } Cy {Q}.

(if)conditiile generate de:

{PA-S} C2{Q}. (2.3)m

Secvente:

Se disting doui cazuri :

(a) Conditiile de verificare generate de:

{P}seq Cp; Cpps { R} Cps: {Q}

(unde Cp, nu este o asignare) sunt :

(i) Conditiile de verificare generate de:
{P}seqCy; ... Coisa{R}.

(i1) Conditiile de verificare generate de:

{R}Ch{Q}.
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b) Conditiile de verificare generate de:

{P}seq Cp;..Cphq;assignl E;: {Q}

sunt conditiile de verificare generate de:

{P}seq Cp;-- Cpo1s: { QIE/V] . 2.4)m

Comenzile WHILE:

Conditiile de verificare generate de:

{P}whileSdo {R}C{Q}

sunt:

(DP=R

(i) (RA=8)=Q

(iii) conditiile de verificare generate de:
{RAS} C {R}. (2.5)m

Comenzile FOR:

Conditiile de verificare generate de:

{P}forV=E; untilE»do {R}C{Q}

sunt:

(i) P=R[E|/V],

(1) R[E5+1/V]=Q,

(i) Pa(BEo<E; )= Q,

(iv) conditiile de verificare generate de

{RA(E]SV)A(V<Ey)} C{R[V+I/V]};

(v) conditiile sintactice: nici V nici o alta
variabild ce apare in E| sau E5 nu este asignati in

interiorul lui C. (2.6)m

Teorema care sta la baza automatizirii
verificdrii programelor este urmitoarea:

Teoremi: O specificatie adnotatd { P} C { Q}
este demonstrabila in logica Floyd-Hoare (adici |-
{P} C {Q}), daci conditiile de verificare generate
de ea sunt demonstrabile. B

Asadar, demonstrabilitatea conditiilor  de
verificare este o conditie suficients, dar nu sl
necesard. De fapt, ea reprezintd cea mai slabi
conditie suficienti.

Deci, se poate afirma c3, pentru a demonstra
corectitudinea specificatiei { P} C { Q }, trebuie
sd se parcurgd urmatoarele trei etape :

(i) Programul C trebuie si fie adnotar prin
inserarea de propozitii care trebuie sa fie adevirate
la diferite puncte in program. Aceasta fazi poate fi
inseldtoare, automatizarea ei este o problemi de
inteligent artificiald (pentru verificatorul in cauz
ea este efectuatd de catre expertul uman).

(ii) Se genereazd o multime de propozitii numite
condifii de verificare. Acest proces este pur
mecanic i, deci, usor de implementat.
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(iii) Sunt demonstrate conditiile de verificare.
Automatizarea acestul lucru este, de asemenea, o
problemad de inteligenta artificiala.

3. Implementarea in limbajul ML
a demonstratorului de teoreme

Scopul demonstratorului este de a demonstra
automat cat mai multe condifii de verificare pe care
le produce generatorul de conditii de verificare.

Demonstratorul care se construieste este bazat
pe reguli de rescriere. O afirmatie este demonstrata
prin inlocuirea repetatd a subexpresiilor cu
subexpresii echivalente pana cénd se determind ci
afirmatia este adevdratd sau demonstratorul se
opreste.

Demonstratorul inlocuieste E| cu E; daca:

1) (Eq| = E5 ) este o axiomi pe care sistemul o
posedd;

sau
2) E| reprezintd S| => S5 si Eo repezintd S
= Sp[true/Sq];

sau
3) E| reprezintd ( x = E ) = S si E5 reprezinta
(x =E )= S[E/x],

unde, ca de obicei, 5[S1/S,] noteaza rezultatul

inlocuirii lui 87 cu Sy in 8.

in teoria lambda calculului [4] se defineste B-
conversia care inseamnd o evaluare a unei expresil
E| la o expresie E5 tindnd cont de un anumit mediu

( i.e. reguli de rescriere ). Deci, regula de inferentd
a demonstratorului care se proiecteazi este B-
conversia [4]. Demonstratorul evalueaza expresiile
si incearcd s3 obtina valoarea true (aceasta
insemnind cd teorema care este codificatd prin
expresia respectiva este demonstrata).

Cea mai mare parte a demonstratorului este un
motor de rescriere. Acest motor de rescriere
primeste la intrare un set de ecuatii ( regulile de
rescriere sau axiome : ( Ey1 = Ejp ) ... (Eq =

E;2) ) si o expresie E pentru a fi rescrisi si apoi
inlocuiegte repetitiv aparitii ale lui Ey; cu expresia

E»; pénd cdnd nu mai apar schimbari.

Lista cu axiome a fost "acordatd" (in continut si
ordine) astfel incét si rezolve ¢t mai multe conditii
de verificare (asertiuni matematice). Lista se poate
imbunatiti prin adiugarea de noi ecuatii. insi
aceastd imbunatatire trebuie facuta cu atentie pentru
a nu micsora multimea teoremelor pe care
demonstratorul le poate rezolva. Deoarece
demonstratorul parcurge lista cu axiome in ordinea
in care acestea sunt scrise, rezultdi ca trebuie
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respectate urmitoarele reguli atunci cind se scriu
axiomele:

(i) primele axiome vor fi de uz general si vor
avea o dozi mare de generalitate;

(il) urmitoarele axiome vor fi puse in grupuri
specializate pe anumite probleme. in interiorul
acestor grupuri axiomele care particularizeazi cel
mai mult vor fi puse primele pentru a nu fi obturate
de cele cu un caracter mai general.

Se listeaza mai jos céteva din axiomele cu care
este inzestrat demonstratorul de teoreme :

(x&y)=2)=Gx=(F=12)

@ x)=x

(x<y)= ((y s2) = (x £2))) = true)
(x=y) = ((y <2) = (x <2))) = true)

(xsm)= (Ysm)= (m<2) = (x<2) & (y <

z))))) = true)

(((x ged y) = (y ged x)) = true)

((x ged x) = x)

((x>y)=(d=((x-y) ged y)) = (d=(x ged y)))
((x>y)= (d=(y ged (x-y)))) = (d = (x ged y)))

Mai jos se descrie in pseudocod algoritmul care
std la baza demonstratorului. Ordinea in care sunt
listate tunctiile este top-down.

demonstreazi (ecuatii,expr)

f
1

expl =

rescrie_in_addncime(ecuatii,
simplificarea_implicatiei(expr));

while (expl != expr)

{

expl = expr;

expr =

rescrie_in adéncime(ecuatii,
simplificarea_implicatiei(expr));

B

return{expr);

Aceastd functie simplificd in adincime (i.e.
toate subexpresiile) toate implicatiile (vezi functia
simplificarea_implicatiei) si rescrie in adincime
expresia pana obfine o expresie care nu mai poate fi
modificata (vezi functia rescrie_in_adincime ).

rescrie_in_adancime(ecuatii,expr)

{

expl = repetd rescrie(ecuatii,expr);

if (expl este atom ) then return(expl);

else

repetd_rescrie(ecuatii,

cons(rescrie_in_adéncime(ecuatii,first(exp1)),
rescric_in_adancime(ecuatii,rest(exp1))
)

)

}
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Aceastd functie rescrie expresia expr pe care o
primegte, in functie de axiomele ecuatii, pana cand
nu se mai produce nici o schimbare. Daci rezultatul
obtinut este un atom (adici o variabila sau o
constantd), atunci functia reintoarce expresia
obtinutad mai sus. Daci expresia obtinuti nu este un
atom, atunci se aplici funcfia recursiv pe
subexpresii. Subexpresiile sunt subarborii stangi si
drepti ai arborelui care codifica expresia.

repetd_rescrie(ecuatii,expr)
{
expl = rescrie(ecuatii,expr);
while (expl !=expr)

{

expl = expr;

expr = rescrie(ecuatii,expr);
}

return{expr);

Aceastd functie rescrie ecuatia pana cind nu
mai are loc nici o schimbare.

rescrie(ecuatii,expr)

{
if (ecuatii = lista vida) then return(expr)
else rescrie(rest(ecuatii),rescriel (first(ecuatii),exp))

}

rescriel(ecuatie,expr)
{
1 = membrul stang al ecuatiei;
r = membrul drept al ecuatiei;
sub = match(l,expr) /I sub reprezintd o lista
cu
/1 substitutiile care trebuie
// facute pentru ca | sa se
/I potriveasca cu expr.
if (sub = lista vid) then return(expr);
else
return(substituie_din_lista(sub,r);
/I intoarce membrul drept al axiomei
(ecuatiei)
// dar cu substituirile facute
}
Functia simplificarea_implicatiei transforma
P = Q in P — Q[true/P)
s
(X=E) = Q in (X=E) = Q[E/X].

Functiile cons, first, rest au semnificatia din
limbajul Lisp adicd cons concateneaza doua
expresii, first furnizeaza cel mai din stanga element
dintr-o expresie. iar rest furnizeaza ceea ce ramane
dintr-o expresie daci se inlatura cel mai din stanga
element.
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4. Implementarea generatorului
de conditii in ML

Generatorul de conditii de verificare construit
este bazat pe principiile explicate in introducere,
Mai jos, este descris in pseudocod algoritmul care
std la baza generdrii conditiilor de verificare.

gen_cond_ver(p,c,q)

{ // peeste precondifia.c este comand, iar q este
/" postconditia.
switch ( tip_comanda(c)) {
cascasigrassign_gen cond ver (pg); break:
case 'if :if gen cond_ver(p,c,q);break;
case 'If' : If gen cond ver(p,c,q);break;
case'while":assign_gen cond ver(pcg); break;
case 'for': for_gen cond_ver(p,c,q);break;
case 'seq’: seq_gen_cond_ver(p,c,q);break;

Functiile de generare pentru fiecare comandi in
parte sunt scrise astfel incdt si respecte regulile
(2.1), ... , (2.6). Functia gen cond ver si toate
celelalte functii de generare a conditiilor de
verificare  pentru comenzi (in  afara  de
assign_gen cond ver) sunt mutual recursive
deoarece sunt instructiuni care pot contine in
interiorul lor alte instructiuni.

5. Implementarea interfetei cu
utilizatorul

Legatura dintre utilizator si functia care executa
verificarea efectiva este realizata de o interfata ce
contine un analizor lexical, un analizor sintactic si
un mediu integrat simplu pentru dezvoltarea
algoritmilor.

Programul principal

Programul principal este un fisier de comenzi in
Unix care asigurd o interfatd priet-noasi cu
utilizatorul.

Deoarece programul CAML LIGHT exist3, atat
sub sistemul de operare Unix, cét si sub sistemul de
operare Dos §i acest verificator poate fi obtinut in
cele doua versiuni.

Sub sistemul de operare Unix programul obtinut
prin compilare se numeste main. Acesta poate fi
folosit cu urméatoarea sintaxa:

main nume_fisier [-optiuni] ,

unde nume_fisier este numele fisierului care
contine algoritmul ce se doreste a fi verificat.



Optiuni :
-d se genereazd doar demonstratia;
-v se genereazd doar conditiile de verificare;

-f iegirea verificatorului (stdout) devine fisierul
care are numele nume fisier, dar cu extensia
schimbatd in functie de ce s-a generat .demo
(pentru demonstratie) si .ver pentru conditii de
verificare.

Pentru o mai ugoard manipulare in versiunea de
sub Unix existd fisierul batch verifier, care este o
interfatd prietenoasi cu utilizatorul.

6. Exemple de algoritmi care au
fost testati cu verificatorul

Exemplul 1:

# Algoritm ce calculeazid cel mai mare divizor
comun # a doud numere.

{((A=a)& (B=b)) & (d=(agedD))) }
seq
while (A =B) do
{(d=(AgedB)) }
seq
while (A>B ) do
{(d=(AgedB)) }
assign A(A-B)
{(d=(AgedB)) };
while (B> A ) do
{(d=(AgedB)) }
assign B (B - A)

{((A=B)&(A=d)}
Conditiile de verificare pentru acest algoritm sunt:

(((d =(A ged B)&( B > A )= (d =(A ged( B-A
M)

(((d =(A ged B&({(B>A))) = (d=(A ged B)))
((d=(AgedB))= (d=(AgcdB)))
(((d =(A ged B))&(A > B)) = (d =((A-B )ged B )))

(((d =( A ged B ))&(! (A>B)))= (d =(A ged B )))
(((d=(A ged B ))&(! (A=B))) = (d =(A gecd B)))
(((d =(A ged B))&(!I(1(A=B))))=((A=B)&(A=d )))
(((A=a)&(B=b))&(d =(a gcd b)))=(d=(A ged B)))
Exemplul 2 :
# Algoritm de sortare a trei numere.
{ true }
seq
if (x2 < x1) then
seq
assignr x1;
assign x1 x2;
assign x2 r;

{(xl1<=x2) };

if (x3 < x2) then
seq
assignr x2;
assign x2 x3;

assign x3 r;

{2 <=x3) & (x1 <=x3) };
if (x2 < x1) then

seq

assignr x1;

assign x| x2;

assign x2 r;

{ (x] <=x2) & (x2 <=x3)) & (x1 <=x3)) }

Conditiile de verificare pentru acest program sunt:

((((x2 < x3 )&(x]1 £x3 N&(x2 <x1 ))=(((x2 <
x1 )& (x1 <x3 )N&(x2<x3))

((( X2 < x3)&( x1 < x3 D& x2 < x1 N)=((( x1
<x2) &(x2 <x3 N&(x1 £x3)))

(X1 X2 )& X3 <2 =3 <32 )8 X1 €2 )
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(1= X2 )8103 <32 (2 < X3)8(x1 <33 )))
((true &(x2 <x1))=>(x2<x1))
((true &(1( x2 <x1 ))=(x1 <x2))
Exemplul 3 :
# Algoritm de calcul al maximului dintre trei
# numere.
{ true }
seq
assign max x1;
{ (x1 <= max)};
if (max < x2) then
assign max x2;
{((x] <=max) & (x2 <= max))};
if ( max < x3 ) then

assign max x3;

{ (x] <max) & ((x2 <max ) & ( x3 <max))) }

Conditiile de verificare pentru acest algoritm sunt;

(((( x!I < max )&( x2 < max N&( max <x3)) =
((x1 <£x3)&((x2 <x3 J&(x3 <x3)))

(((( x1 < max )&( x2 < max N&(!( max < x3))) =
((xI < max )&(( x2 < max J&( x3 <max ))))

(((x1 < max )&( max < x2 )) = ((x1 =x2)&(x2
£x2)))

((( xI < max )&(!( max < x2 ) = ((x1 < max )&(
X2 < max )))

(true = (x1 <x1))

Din motive de spatiu nu s-au inclus demonstratiile
pentru fiecare conditie de verificare.

7. Concluzii

Partea cea mai importanta din verificator este
demonstratorul de teoreme. Metoda de proiectare a
demonstratorului  este simpld comparativ cu
metodele ce se bazeazi pe principiul rezolutiei
[5D), fapt care confers demonstratorului o
flexibilitate mai mare prin facilitatea implementarii
unor diverse sisteme logice. Numirul axiomelor cy
care este inzestrat demonstratorul se poate mdri
astfel ca acesta sa poata demonstra un numir cat
mai mare de teoreme (se pot introduce axiome care
si  cuprindd  toti  operatorii matematici).
Demonstratorul de teoreme care s-a construit
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genereaza verificari pentru algoritmi de marimea
celor prezentati in exemple intr-un timp de ordinul
minutelor pe o magina IBM si un timp de ordinul
zecilor de secunde pe o masina RS6000.

Pentru a face un pas in plus in asigurarea
corectitudinii programelor, pe langa verificatorul de
programe se poate construi un verificator de
demonstrafii, care si verifice corectitudinea
demonstratiilor ~generate de verificatorul de
programe. Avand in vedere faptul ci verificarea
unei demonstratii constd doar din operatii
mecanice, probabilitatea strecurarii unei greseli in
implementare scade foarte mult.

Verificarea automatd a programelor constituie o
unealtd foarte utila atunci cind se doreste realizarea
unui algoritm corect.
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NOTA

Cei ce doresc si obfind o copie a
verificatorului (inclusiy sursele) pot face o
cerere la adresa de email : hvoicu@tuiasi.ro

Lista de simboluri folosite in text :

operatorul si

operatorul sau

operatorul not

operatorul implica

operatorul implici

operatorul echivalents

- operatorul asertiune

L] semnificd  sfarsitul  unui enunt
(definitie, teorema, etc)

gnuyd>c<






