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Intensīvu Datu Algoritmu Izcelšanās

Ar Formālo Pārvejdojumu Palīdzību:

Šnorr-Vaita Grafa Marķēšanas

Algoritms

Martins Vards

Abstrakti - šajā materjalā mēs izdalam konkrētu algoritmu klasi, kuru formālas pārbaudes gaitā rādas noteiktas grutības. Tas algoritmi, kuri izmanto vienotu datu struktūru diviem vai vairākiem mērķiem, kuri apvieno programmas vadības informāciju ar citām datu struktūrām, vai kuri tiek izstrādāti kā pamatidejas un tās realizēšanas tehnikas kombinācija. Mūsu metode ir bazēta uz pieradītiem semantiski stabiliem pārveidojumu likumiem plaša spektra valodā. Startejot ar uzstādītu teoretisko "sasniegšanas" specifikāciju, mēs varam iegūt ciklisku un rekursīvu grafa iezīmēšanas algoritmu, izmantojot Šnora un Vaita "rādītāja pārslegšanas" ideju. Eksistē dažādi Šnora(Vaita algoritma pareizības pierādījumi, bet algoritmu pārveidojumu izstrādājumu skaits ir mazs. Mūsu metodes galvenā priekšrocība ir tas, ka mēs varam iegūt algoritmu no tās specifikācijas, izmantojot tikai universālus pārveidošanas likumus: bez sarežģītu indukciju argumentu vajadzības. Tik pat labi mūsu metode var izmantota arī dažādiem sarežģītākiem algoritmiem, kuri izmanto rādītāja pārslēgšanas strateģiju, ieskaitot arī saliktus algoritmus, kuri izmanto steku ar fiksētu izmēru un pārslēdzās uz rādītāja pārslgšanas stratēģiju, kad steks ir pilns.

Terminu bāze ( Programmas izstrāde, pārveidojumi, pārveidošanas izstrāde, rafinēšana, grafa iezīmēšana, Šnorr(Vait, spoka mainīgie, datu rafinēšana, rekusiju izdzēšana, rādītāja pārslegsana.   
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1 Ievads
Eksistē dažādas izpildamas programmas formalas izstrādāšanas abstrakti specificētas (no izteiciena Pirmas Kartības Loģika) metodes, piemēram šādas:

1) Pēc programama ir uzrakstīta, cenšāties formāli pārbaudīt tās pareizību pēc specifikācijas. Problēma ir tāda, ak programams, izstrādātas ar neformālākām metodēm, noteikti saturēs kļūdas, tāpēc verifikācija etaps cieš neveiksmi;

2) Vienlaicīgi izstrādājiet programmu un tas pareizības pieradījumu ( šo metodi, piemēram, izmanto Krais [18];

3) Sāciet ar specifikācijas petīšanu un secīgi pārveidojiet to uz izpildamo programmu. Šai metodei ir divi varianti:

a) Katrā etapā pasūtītājs izstrādā speciālus rafinējumus, kuri ir jāparbaudā pēc tās atbilstības. Tātad katrā solī būs izveidota pieradījumu kopa, kas kļūst par teoremām, kuras ir jāparbaudā rafinēšanas solī lai pieradījumi būtu pareizi;

b) Pasūtītājs izvēlas un pielieto pārveidojumu likumu secību; likumus ņēm no likumu kataloga un šiem likumiem pirms jābūt pierādītiem, lai saglābātu semantisku jegu. Rezultējošas programmas pareizība šādā veidā tiek garantēta ar konstrukciju; 
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Metodi 3 a), kuru parasti atbalsta Z un VDM sabiedrībās, izmanto dažādās programmatūras izstrādes sistēmās ieskaitot (ral [23], RAISE [31] un B-tool [1] sistēmas. Šīm sistēmām šādā veidā ir lielākais pieradījumu uzsvērums, nekā pārveidojumu likumu kopām un lietojumiem. Šo pierādījumu pildīsana bieži vien iekļauj veselu garlaicīgu darbu kopumu, kā arī tiek pieliktas lielas pūles automatiskai teoremu pieradīšanai, lai tiktu galā ar vieglākiem pierādījumiem. Tomēr Sennets [36] savā darbā norāda, ka "reāla" izmera programmam nav izdevīgi pildīt vairāk par nelielu daļu no obligātām pārbaudēm. Viņš piedāvā šim gadījumam izpētīt vienkārša algoritma izstrādāšanu, kura vienas funkcijas realizēšana prasīja pārbaudīt vairāk neka simts teoremas. Lielākas programmas, protams, prasa daudz vairāk pārbaudījumu. Praksē ja daži vai viens no šiem pierādījumiem būs stingri izpildīti, tad tas prasīs lai formāla programmatūras izstrādes metode pārveidotos par formālu programmas specifikācijas metodi, kopa ar neformālām izstrādes metodēm. Šādam risinājumam, kuram jāizmanto reversas tehnikas metodi, būtu nepieciešams atrast piemērotus invariantus katrai cilpai dotajā programmā, un vispār tas ir ļoti gruti, it sevišķi programmās, kuras nebija izstrādātas saskaņā ar kādu strukturētu programmēšanas metodi.

Šķiet ka transformacionāla izstrādāšana ir vispie-merotākā lielu programmu pakāpeniskai palielināšanai: tas ir tāpēc ka vienkārša lielas programmas pārbaudi būs gandrīz neiespējami saprast, nerunājot jau par izstrādāšanu, kamēr transformacionāla izstrādāšana piļauj sadalīt "pierādījumu" mazākājos vadāmos soļos. Metodes 3b) lielākā priekšrocība virs 3a) metodes ir tas, ka katrai pārveidošanai pierādīšanas soļi ir jāizdara tikai vienu reizi: Pārbaudījums vienu reizi jau ir pirādīts un tas pareizības apstākļi ir jau noteikti un to var izmantot vairākās citās programmās bez  talākas pareizības prasību ģenerēšanas. 
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Tas ir īpaši izdevīgi, kad datorsistēma izpilda pārveidošanas procesu, rupētos par visiem pielietotiem noteikumiem, izpildot transformācijas un uzturējot vairākas programmas versijas.

Ir divi pieradīšanas teoriju tipi transformācionālā programmēšanā: balstīti uz algebru un modeļi. Algebriskā metode apraksta programmu, kā algebru, kura sastāv no izteikumiem: ir dota aksiomu kopa, kura noteica noteiktas ekvivalences un rafinējumus starp programmām. Divas galvēnas programmas var nosaukt par līdzvertīgām, ja eksistē "aksiomatisku pārveidojumu" secība, izmantojot kuru var pārveidot vienu programmu otrajā. Galvenā ideja ir tas, ka programmatūras konstrukcijas "jēdziens" ir definēts ar raksturīgu īpašību kopu, kurai konstrukcijai ir jāatbilst. Ar jebkuru citu konstrukciju, kura apmierina šis te rakstrīgas īpašības, var aizvietot eksistējošo, bet visas pārbaudes un pierādījumi paliek spēkā. Turklāt uz modeļa bazēta metode piedāvā programmēšanas valodas semantisko modeļi, kas attēlo katru programmu, kā kaut kādu matemātisko objektu (kā piemēram funkcija vai attieksme), kas ir tās "semantika". Divas programmās ir ekvivalēnti, ja viņiem ir līdzīga semantika.

Uz modeli balstītā metodē visi pierādījumi ir notverti galvena mērķa transformāciju bibliotekā, bet ja modelis ir vajš, tad zēma līmeņa pārveidojumus ir jāpielieto katrā solī (lidzīgi, kā Beikera (Baker) atskaitē [6]). Turklāt pieredze ar pārveidojumiem līdz šim brīdīm definētu, izmantojot denotacionālu (denotational) semantiku un pārbaudītu, izmantojot visvajākus priekšnoteikumus, izteiktus ar neierobežotu loģiku, uzskata, ka metode ir pietiekami jaudīga, lai formētu praktisko pārveidojumu sistēmu. Mūsu transformāciju teorijas bāze ir Plaša Spektra Valoda (WSP - Wide Spectrum Language), kura ir aprakstīja [39], [43] un kas iekļauj zema līmeņa programmēšanas konstrukcijas un augsta līmeņa abstrakciju specificēsanu vinotas valodas robežās. Darbošanas vienas valodas ietvaros nozīmē, ka pieradījums, ka programma korekti realizē specifikāciju, vai ka specifikācija korekti aptvēra programmas uzvedību, var būt sasniegts ar formālu pārveidojumu palīdzību valodā.

1.1 Veiksmes noteikumi

Mēs uzskatam, ka sekojošie noteikumi ir svarīgi jebkurai plaša-spektra valodai un pārveidojumu teorijai:

1) Valodai ir jābūt vispārēja specifikācija jebkurā "pietikami precīzā" notācijā. Ar pietikami prcīzu mēs domajam kautko, ko var izteikt matemātiskas loģikas terminos ar pieļaujamu notāciju. Tas padara par pieļaujamiem vairākas specifikāciju formas, piemeram Z [20] un VDM [22] specifikācijas abas izmanto matemātiskas loģikas valodun un kopu teoriju (dažādās notācijās), lai definētu specifikācijas. "Reprezentācijas Teorema" (pierādīta ar [43]) pierāda, ka mūsu specificēšanas metode ir pietiekama, lai specificētu jebkuru WSL programmu (un tātad arī jebkuru funkciju);

2) Nedeterminētas programmas. Ja mēs negribam specificēt visu par programmu, ar kuru mēs strādājam (ne kurā gadījumā ar pirmo versiju), mums ir vajadzīga kāda metode, lai specificētu, ka daži izpildījumi neoblibāti beigsies ar konkrētu rezultātu, bet rezultāte atradīsies kādās pieļaujamās robežās. Tālāk realizētājs var izmantot šīs robežas, lai nodrošinat ar efektivāku realizāciju, kura vēl atbilstīs specifikācijai. (Jāatzīme, ka šī raksta piemērs ir determinēta programma, izcēlta no determinētas specifikācijas);

3) Labi izstrādāts pārbaudījumu, pamatmērķa transfor-māciju katalogs, kurām nav nepieciešams, lai lietotājs izmantotu sarežģītus obligātus likumus, pirms tie būs pielietoti. It sevišķi to būtu iespējams ievest, analizēt un spriest par imperatīvām un rekursīvām konstrukcijam, cikliski neizmantojot invariantus. Būtu arī iespējams arī iegūt algoritmus no specifikācijas bez nepieciešamības pielietot sarežģītus induksīvus pārbaudījumus; 

4) Tehnikas komunikācijas veidošanai starp specifikāciju un programmu. Skateties nodaļu 4.3 un [45], [49] ar piemēriem;

5) Pielietojamība pie reālām sistēmām ( ne tikai "rotaļlietu" programmēšanas valodām ar dažam kon-strukcijām. To panāk ar programmēšanas valodas neatkarību un paplašinājamību "definējamu transfor-māciju" notācijā. Skatieties piemērus [40], [42];

6) Pieļietojamība pie lielām programmām. Tas pāredz valodu, kura ir pietiekami izteiksmīga, lai pieļautu automātiskās translācijas no eksistējošas program-mēšanas valodas kopā ar prasmi tikt galā ar nestruk-turizētām programmām un ar lielo sarežģītības pakapi. Acīm redzami, platības veseluma ierobežo-jumi nepieļauj šīkas diskusijas par reāli lielām programmām, turklāt mēs koncentrēsimies uz meto-des pārveršanas no pārastiem nesarežģītiem algorit-miem uz sarežģītiem intensīvu datu algoritmiem. Skatieties [46], lai iegūtu FermaT rīka aprakstu: tas ir transformācionāla sistēma, kura ir bazēta uz mūsu teorijas un kura bija veiksmīgi pielietota, lai atjaunotu komerciālus Assemblera moduļus, kuru izmērs izplātās līdz 40,000 koda rindu.

Sistēmai, kura apmierina visas prasības, jābūt milzīgā praktiskā nozīmē šādās nozarēs:

· Eksistējošas kritiskas programmatūras sistēmas uzturējamības uzlabošana (tātad arī pagarinājot dzīves laiku);

· Programmas translēšana modernās programmēša-nas valodās, piemēram no novecojošas Assembler valodas uz modernām augsta līmeņa valodām;

· Drošuma kritisko lietojumu izstrādāšana un uzturēšana. Šāda tipa sistēmas var būt izstrādāti transformējot augsta līmeņa specifikācijas uz efektīvu zēma līmeņa kodu ar ļoti augstu uzticības pakāpi, ka kods pareizi realizē katru specifikācijas daļu. Kad ir vajadzīgi uzlabojumi vai papla-šinājumi, tie var būt izpildīti saskaņa ar eksistējošu specifikāciju, sekojot pēc iespējas "atkarotiem palaidumiem", kā formālu izstrādāšanu daļai;

· Atkartoti lietojamu komponenšu izvilkšana, tās specifikācijas iegūšana un specifikācijas, realizā-cijas un izstrādes stratēģijas glabāšana glabatavā daudzkārtejai izmantošanai.Tas ir apspriests ar [44].

1.2 Mūsu metode

Izstrādājot uz modeļa bazētu semantiskas ekvivalences teoriju, mēs izmantojam populāro "kodola" valodas definēšanas metodi ar denotacionālu semantiku, un pieļaujam definiciju paplašinājumus no pamatkonstruksiju redzes viedokļa. Atšķirībā no citiem darbiem (piemēram, [7], [8], [32]) mēs neizmantojam tīri funkcionālo kodolu; Tai vietā ir iekļauts stavokļa jedziens, izmantojot specifikācijas nostādni, kas atļauj izteikt specifikāciju ar pirmas kārtas loģiku kā valodas daļu, šādā veidā nodrošinājot īstu plaša spektra valodu.

Fundamentāls mūsū metodē ir neierobežota pirmas kartas loģikas izmantošana (skatieties [25]) gan lai izteiktu visvajākus programmas pirmnoteikumus [13], gan izteiksmju veidošaniai ar kodola valodas palīdzību. Mēs izmantojam loģiku Lw1w , kas atļauj saskaitami neirobežotu konjunkciju un dizjunkciju, kā arī kvantoru galīgu ielikšanu. Tas ir minimālo ierobežojumu loģika. Engelers (Engeler) [14] bija pirmais, kas aprakstīja programmas raksturīgas īpašības ar neierobežotu loģiku; Beks (Back) [4] izmantoja tādu loģiku, lai izteiktu visvajākus programmas pirms-noteikumus loģiskajā formulā. Viņa kodola valoda bija ierobežota parastajām iteratīvām programmām. Mēs izman-tojam citu kodola valodu, kura iekļauj arī rekursijas

un aizsardzības līdzekļus, tātad Beka valoda ir mūsu valodas apakškopa. Mēs radam, ka ievads neierobežotā loģikā, kā valodas daļā (labāk, nekā vienkārši visvajāko priekš-noteikumu metavaloda), kopā ar pieradījumu metožu kopu, izmantojot gan denotacionālu semantiku, gan visvajākus priekšnoteikumus, ir jaudīgs teoretiskais rīks, kas ļauj mums pierādīt dažus kopējus pārveidojumus un reprezentēšanas teorēmas.

Kodola valodas denotacionālā semantika ir bazeta uz neirobežotas pirmas kartas loģikas semantikas. Kodola valodas operācijas tiek interpritētas, kā funkcijas, kuras pārveido sākumstāvokli finālstāvokļu kopa (finālstāvokļu kopa ir nenoteiktība valodās: determinētām programmām šai kopai būs vienīgais stāvoklis). Programma S1 ir S2 rafinējums, ja katram sākumstāvoklim programmas S1 finālstāvokļu kopa ir programmas S2 finalstāvokļu apakš-kopa. Beks un von Raits (von Wright) [5] iezīmē, ka rafinējumu attieksme var būr raksturota, izmantojot visvajākus priekšnoteikumus augstākas kartas loģika (kurā ir atļauta kvantifikācija formulās). Jebkurām divām programmām S1 un S2 ja S2 ir S1 rafinējums izpildās formula (R. WP(S1, R) ( WP(S2, R). Šai rafinējumu metodei ir divas problēmas:

1) Tas var būt grūti atrast gala formulu, kura raksturos kopēja cikla vai rekursijas visvajākus pirmsnotei-kumus. Piemerotākie varianti uz kādu laiku var nodrošināt ar pietiekami labu tuvinājumu pie visvajākiem priekšnoteikumiem, bet, kā jau bija pieminēts, to ir būt grūti atklāt lielām un sarežģītām programmām;

2) Otras kartas loģika ir nepilnīga tajā nozīmē, ka ne visus patiesus izteikumus var pierādīt. Tātad pat ja rafinējums būs patiess, var neatrast tās patiesuma pierādījumus;

Avotā [43] mēs piedavam risinājumus abām problēmām. Neierobežotas loģikas izmantošana ļauj mums dot vienkāršu visvajāku priekšnoteikumu definīciju ebkuras operācijas (ieskaitot patvaļigus ciklus) jebkuram postnoteikumam.  

Programma S  ir formala teksta daļa, citiem vārdiem formalu simbolu secība. Ir divi paņemieni, ar kuriem var interpritēt šīs tekstus: 

1) Dotai struktūrai M izveidotu ar loģisko valodu L, ar kuru ir veidota programma, un finālstāvokļu lauku (no kura mēs varam izveidot piemerotu sākumstā-vokļu lauku), mēs varam interpritēt programmu, kā funkciju f (stāvokļu pārveidošana), kura pārveido katru sākumstāvokli s iespējamu finālstāvokļu kopā šim stāvoklim. Tātad mēs varam interpritēt program-mu, kā funkciju, kas transformē struktūras stāvoklī;

2) Dotai formulai R (kura reprezentā finālstāvokļu noteikumus), mēs varam izveidot formulu WP(S, R), programmas S visvajākais priekšnoteikums uz R. Tas ir visvajākais noteikums sākumstāvoklim, tāds ka programma S garantē pabeigties stavoklī, kas apmierinā R, ja viņa sākas stāvokli, kas apmierinā WP(S, R). Piemēram visvajākais priekšnoteikums if operatoram if B then S1 else S2 ir (B ( WP(S1, R)) ^ (¬B ( WP(S2, R)). Izmantojot neierobežotu loģiku mēs varam definēt rekursīvas operācijas visvajāku pirmsnoteikumu, kā visvajāka pirmsno-teikuma izskaitļojamu dizjunkciju:

WP(proc F ( S. , R) =DF  V  WP(proc F ( S.n , R)



         n<w

kur proc F ( S.0 = DF  abort and proc F ( S.n+1 = DF  S[proc F ( S.n / F], kas ir S ar F katrs gadījums, aizvietots ar proc F ( S.n.

Šīs interpritācijas izsauc divus citus rafinējuma jēdzienus: semantiskais rainējums un pierādījumu-teoretiskais rafinējums.

1.3 Semantiskais rafinējums

Stāvoklis ir mainīgu kolekcija (stāvokļa lauks) ar piešķirtām vērtībām; tāda veidā stāvoklis ir funkcija, kura pārveido (galīgu, netukšu) mainīgu kopu vērtību kopā. Ir vēl speciālais papildinājošs stāvoklis (, kurš tiek izmantots, lai attēlotu nepabeigšanas vai kļūdu noteikumus. Stāvokļa pārveidošana f katru sākumstāvokli s no viena stāvokļu lauka parveido iespējamu finālstāvokļu kopā f(s), kura var atrasties citā stāvokļu laukā. Ja ( atrodās kopā f(s), tad tajā ir arī visi citi stāvokļi; tāpat f(() ir visu stāvokļu kopa (ieskaitot ().

Semantiskais rafinējums tiek definēts no stāvokļu transforācijas redzes viedokļa. Stāvokļu pārveidojums f ir stāvokļu transformējuma g rafinējums, ja viņiem ir tadi paši sākuma un finālstāvokļu lauki un f(s) ( g(s) katram sākuma stāvoklim s. Jāatzīmē, ka ja ( ( g(s) kādam s, tad f(s) var būt par jebko. Citiem vārdiem mēs varam korekti refinēt "nenoteiktu" programmu pildīt visu, ko mēs velētos. Ja f ir rafinējums no g (ekvivalenti, g ir rafinēts ar f), mēs rakstam g ( f. Loģiskai valodas L struktūra sastāv no vērtību kopas, plus L  valodas konstanšu simboli, funkciju simboli un attieksmju simboli un vērtību kopas funkcijas, elementi un attieksmes. Modeļis teikumu kopai (formula ar trīm vērtībām) ir valodas struktūra tāda, ka katrs no interpritējamiem teikumiem ir patiess. Ja S1 operācijas interpritācija virs M struktūras ir refinēta ar S2 operācijas interpritāciju virs tādas pašas struktūras, tad var rakstīt S1 (M S2. Ja tas ir patiesi katram valodas L teikuma izskaitļojamas ( kopas modelim, tad var rakstīt ( |= S1 ( S2.

1.4 Pierādījumu teoretiskais rafinējums

Lai ir dotas divas operācijas S1 un S2, tad lai x būtu visu mainīgu, piešķirtu vai S1 vai S2 operācijai secība un tad x' būs jaunu piešķirtu vērtību secība ar tādu pašu garumu, kas ir x secībai. Mēs varam izveidot divas (neierobežotas loģikas) formulas WP(S1, x ( x') un WP(S2, x ( x'). Ja eksiste formulas WP(S1, x ( x') ( WP(S2, x ( x') pierādijumi izmantojot teikumu kopu (, kā pieņēmamu, tad var rakstīt (├ S1 ( S2. 

Fundamentāls rezultāts, pierādīts avotā [43] ir tas, ka šīs divas rafinējuma notācijas ir ekvivalēntas. Formālākajā veidā:

Teorēma 1.1. Jebkurai operacijai S1 un S2 un katrai L  teikuma kopai (:

( |= S1 ( S2 ( (├ S1 ( S2 

Šie divi rafinējuma ekvivalenti definējumi izsauca izsauca divas ļoti atšķirīgas rafinējuma pareizības pārbaudes metodes. Abas metodes ir izmantotas avotā [43] ( vis-vajākie priekšnoteikumi un neierobežotas loģika tiek izman-toti, lai izstrādātu ieviešanas likumus rekursijai un rekursī-vas realizēšanas teoremai, kamēr stāvokļu transforācijas tiek izmantotas reprezentēšanas teoremu pierādīšanai.

Teorēma ilustrē Lw1w izmantošanas svarīgumu, nevis augstas kartības loģiku vai patiešām lielās neierobežotas loģikas. Beks un von Raits [5] apraksta rafinējuma izskaitļojuma realizāciju, bazētu uz (galīgas) augstas-kartības loģikas, izmantojot rafinējuma likumu (R. WP(S1, R) ( WP(S2, R), kur kvantifikācija tiek lietota virs katras formulas. Tomēr pilnīguma teorēma cieš neveiksmi visiem augstās kartības loģikas veidiem. Karps [25] pierādīja, ka pilnīguma teorēma pastāv Lw1w valodai un cieš neveiksmi visām neierobežotiem loģiku veidiem, kas ir augstāki par Lw1w. Ierobežota loģika nav pietiekama, tāpēc ka ir grūti noteiktu galīgu formulu, kura apraksta patvaļīgas rekursijas vai iterācijas operācijas visvājāko priekšnoteikumu. Izmantojot Lw1w (vismazāko neierobežotu loģiku), mēs vienkārši formējam bezgalīgu visvājāko priekšnoteikumu dizjunkciju visiem galīgiem rekursijas un iterācijas noap-

ļojumiem. Mēs cenšamies izvairīties no kvantificēšanas formulās, tāpēc ka postnoteikums x ( x' no mūsu pierādīujumu teoretiskas rafinējumu metodes ir pietiekams. Tātad mēs varam būt parliecināti, ka pierādijumu metode ir pilnīga, citiem vārdiem ja S1 ir rafinēts ar S2, tad eksiste WP(S1, x ( x') ( WP(S2, x ( x') pierādījums. Balstīšot mūsu transformāciju teoriju uz jebkuru citu loģiku nenodrošinās divas dažādas pierādīšanas metodes, kas mums ir vajadzīgs.

2 Intensīvu Datu Programmas

Algoritmu izcelšanas no specifikācijas kontekstā rādās nopietna problēma tāda, ka attieksme starp specifikācijas un programmas struktūrām varētu nebūt tik vienkārša. Konkrētais gadījums ir kad programmā modificē sarežģītu datu struktūru, ar kuru viņa sadarbojās, kamēr šī datu struktūra vada programmas funkcionalitāti: rekursijas pielietošanai izmanto steku. Problēma arī rādās, kad realizētais vēlas (efektivitātes dēļ) apvienot divas vai vairākas "abstraktas" datu struktūras vienā konkrētajā datu struktūrā. Tāds rafinējuma solis nepielāgojās pie tekošas paradigmas un tas ir gadījums, kurā nāk iekšā formālu programmu transformēšanas tehnikas. Mēs klasificējam šāda tipa programmas, kā intensīvu datu programmas. Intensīvu datu programmām ir jāapmierina vienu vai vairāku no sekojošām:

· Vienas datu struktūras izmantošana vairākiem mērķiem: citiem vārdiem sakot divi vai vairāki abstraktie tipi ir realizēti, kā viens konkrētais datu objekts;

· Avota vadības informācijas (tādas kā protokolu steks) apvienošana ar citām datu struktūrām, izmantotām programmā;

· Programma, kura ir izstrādāta kā pamatalgoritmu un realizēšanas tehnikas kombinācija, kas samazina nepieciešamu glabāšanas apjomu pamatalgoritmam.

Ideāli algoritma izcelšanai ir jāapstrādā pamatalgoritmu un realizēšanas tehniku atsevišķi. Tas pārredz transformēšanas metode, kurā atšķirīgas idejas tiek ieviestas etapos, sākot ar abstraktu specifikāciju. Šnorra -Vaita grāfa veidošanas algoritms, publicēts 1967 gadā [35] ir pirmais, kurām piemīt visas šīs īpašības: tātad mēs izvelējamies šo algoritmu, kā mūsu pamatpiemēru. 

2.1 Spoka Mainīgie

Parastā "datu rafikācijas" ( data reification - rafinējums, kas maina datu reprezentāciju programmā) iekļauj abstrahēšanas funkciju definēšanu ( funkcija no konkrēta stāvokļa uz abstraktu stāvokļi, kas tieši kurš abstrakts stāvoklis ir reprezentēts ar konkrētu  stāvokli (skatieties piemēru [12], [29]). Vienkāršajos gadījumos tādos, kā steki un kopas, nav grūti tādas funkcijas meklēšanā, bet intensīvu datu programmām attieksme starp abstraktu un konkrētu stāvokli var būt ļoti sarežģīta. Tāpat arī attieksme var būt par kopēju attieksmi, nevis stingri funkcija. Programmas, kurās daži datu objekti ir realizēti vienā datu struktūrā var būt sarežģīti analīzei, it īpaši ja viens no datu objektiem ir arī izmantots programmas vadībā. Mūsu metode priekš datu intensīvām programmām balstās uz "spoka mainīgu" izmantošanu, kuras ir mainīgie, kas neietekmē uz izskaitļojumiem, bet kuri apēno faktiskus mainīgus, izman-totus programmā. Šī tehnika tiek izmantota [9], [24], [47] avotos. Mēs izmantojam spoka mainīgus, lai noteiktu starpstāvokļus izstrādāšanas procesā, kur eksistē gan abstraktās, gan konkrētas datu struktūras. Mēs ievadam spoka mainīgus rekursivās programmu versijās, izmantojot divus triviālus invariantus, kuri ir korekti pārbaudīti, izmantojot tikai lokālu informāciju. Šie invarianti tiek izmantoti, lai pakāpeniski aizvietot atsauces uz abstraktiem stāvokļiem ar atbilstošām atsaucēm pie konkrētiem stāvokļiem. Tādā veidā formālā izcelšana var būt sasniegta bez zināšanām par konkrētām attieksmēm starp abstraktām un konkrētām datu struktūrām. Metodē izmanto sekojošus etapus:

1) Sāksiet ar formālu specifikāciju un izstrādājiet rekursivu algoritmu, izmantojot rekursijas realizēšanas teorēmu [43]. Izmantojiet abstraktas datu struktūras;

2) Ievadiet paralēlas datu struktūras (kuras beigās kļūs par noteiktām datu struktūrām), kā "spoka mainīgu" kolekcijas. Tas ir inicializētie mainīgie, bet tie nevar būt pieejami (neieskaitot spoka mainīgu redzes loku). Piešķirsiet vērtības pie šiem mainīgiem, lai uzturētu lokālus invariantus starp divām datu struktūrām. Galvenā ideja šeit ir tas, ka ir nepieciešama tikai lokālā informācija, lai pārbaudītu šo invariantu pareizību; visa algoritma darbība notiek ar abstrakto mainīgu palīdzību, kuri ir pieejami;

3) Pakāpeniski aizvietojiet atsauces uz abstraktiem mainīgiem ar atsaucēm uz jauniem mainīgiem. Tā kā abas mainīgu kopas eksistē programmā un atsauces var būt aizvietotās etapos, ir iespējama secīga mainīgu dzēšana. Uzturējiet abstraktu mainīgu vērtības, lai tas vērtības būtu tādas pašas un tie vēl var būt izmantoti invariantos;

4) Kad visas atsauces uz abstraktiem mainīgiem būs aizvietotas, tad abstraktie mainīgie kļūs par "spoka mainīgiem" un var būt dzēsti no programmas, neietekmējot uz tas funkcionalitāti;

5)  Pēc iespējas pēdējā momentā noņemiet rekursiju, izmantojot kopēju rekursijas noņemšanas teorēmu (skatieties apakšā teorēmu 4.5.). Tā kā ar rekursīvām programmām pamatā ir vieglāk manipulēt, nekā ar iteratīviem, tad tas ir jāizdara tik agrāk, cik ir iespējams;

6)  Beigu beigās iteratīvs algoritms var restrukturizēts, izpildot tālākus pārveidojumus.

Abstrakta programma otrajā etapā rīkojās, kā "sastatnes", kas nodrošina, ka programma dos pareizus rezultātus. Mēs celtam "reālu" programmu, izmantojot sastatni, kā pabalstu. Trešajā etapā mēs pakāpeniski pārveidojam to uz reālu programmu. Beigu beigās, kad reāla programma ir pabeigta, sastatni var izpostīt. Tādas metodes priekšrocības ir šādas:

· spoka mainīgu izmantošana nozīmē, ka apgalvojumi, kurus mēs ievadam, ir vienkārši un viegli saprotami. Mums nav nepieciešams noteikt precīzo saiti starp abstraktiem un konkrētiem stāvokļiem, jo tikai spoka mainīgie pastām rekursivos izsaukumos;

· Agrajā izstrādes etapā mēs dzēšam rekursiju, izman-tojot jaudīgu rekrsijas dzēšanas transformāciju, vado-ties ar pamatmērķa restrukturizācijas pārveidojumiem;

· Vislielākais ieguvums ir tas, ka mēs varam atdalīt algoritma ideju (pārmeklēšana dziļumā) no realizācijas tehnikas (rādītāju pārslēgšana). Šī atdalīšana nodrošina metodi ar rādītāja pārslēgšanas pielietošanu, kas pārslēdza tehniku vairākos citos algoritmos. Mēs izmantojam tādu pašu realizēšanas tehniku, lai iegūtu "hibrīda" algoritmu, kurš apvieno rekursiva algoritma efektivitāti ar rādītāja pārslēgšanas stratēģijas lauka efektivitāti.

 Nākošajā nodalījumā mēs iepazināmies ar plaša spektra valodu WSL un dosim pāris transformāciju piemērus un tālāk turpināsim izcelt algoritmu. Skatieties avotus [39], [43] lai iegūtu priekšstatu par WSL formālu semantiku un kernela valodas detaļām, no kura šis algoritms ir iegūts un izstrādāts.

3 Plaša Spektra Valoda 

(WSL - Wide spectrum Language)
Izteikumos mēs izmantojam sekojošus apzīmējumus:

Secības: s = ( a1, a2, …, an( ir sekvence i – to elementu ai apzīmē s[I], s[i…j] ir apakšsekvence (s[i], s[i+1], …, s[j](, kur s[i…j]= ( ( (tukša sekvence), ja i > j. Sekvences garumu apzīmē ar l(s), tātad s[l(s)] ir pēdējais sekvences s elements. Mēs izmantojam s[i…], kā saīsinājumu no s[i… l(s)].

Sekvenču apvienošana: s1 ++ s2 = ( s1[1], …, s1[l(s1)], s2[1], …, s2[l(s2)] (.

Steki: Sekvences arī izmanto steku realizēšanai. Šim mērķim mums sekojošais apzīmējums: sekvencei s un mainīgam x: x((pop(s nozīmē s := s[1]; s := s[2…], kas izņem no secības pirmo elementu un ievieto tās vērtību mainīgajā x. Lai pievienotu izteikuma e vērtību stekam izmanto: s((push(e, kas ir ekvivalenti apzīmējumam: s := (e( ++ s.

Kopas: Mums ir parastas kopu operācijas ( (apvienošana), ( (šķēlums), ( (kopu starpība), ( (apakškopa), ( (elements),((powerset). {x ( A | P(x) } ir kopas A visi elementi, kas apmierina predikātu P. Secībai s, set(s) ir secības s elementu kopa, citiem vārdiem set(s) = {s[i] | 1 ( i ( l(s)}. Kopai A, ar #A apzīmē kopas A elementu skaitu.

Mēs izmantojam sekojošu operāciju apzīmējumu, kur S, S1, S2, utt. ir operācijas B, B1, B2, utt. ir pirmās kārtas loģikas formulas:

Secīga rakstīšana: S1; S2; S3;… ; Sn 

Noteikta izvēle: if B then S1 else S2 fi
Apgalvojums: {B} ir apgalvojums: tas izpildās līdzīgi skip operācijai, ja noteikums ir aplams, tas izpilde beidzās un neko nedara, ja noteikums ir patiess. Tātad apgalvojuma operācijas ievietošana, paredzēšot pārveidojumus, ir tas pats, kā pierādīšana, ka noteikums šajā vietā vienmēr ir patiess.

Piešķiršana: x := x’.Q ir kopēja piešķiršana, kas piešķir jaunās vērtības sarakstam x , tādas, kurām noteikums Q ir patiess. 

Nedeklarētie mainīgie Q atsaucās uz sākumvērtībām un deklarētie mainīgie atsaucās uz piešķirtām vērtībām, tātad (x( := (x'(. (x’ = x + 1) palielina mainīga x vērtību uz vieninieku.

Vienkārša piešķiršana: ja x ir mainīgu saraksts un t ir izteikumu saraksts, tad x := t nozīmēs x := x’.(x’ = t).

Mainīgu rotācija: (( (x1, x2, …, xn(, kur xi ir vai nu mainīgie, vai nu atsauces uz masīviem, ir realizēts kā: (x1, x2, …, xn( := (x’1, x’2, …, x’n(.( x’1=x2 ( x’2=x3 (  … ( x’n=x1). Tas tādā veidā “rotē” mainīgu vērtības vai atsauces uz masīviem. Piemēram  (( (a[i], a[j]( maina vietām a[i] un a[j] vērtības.

Nedeterminēta izvēle: Dejkstra [13] “sardzes komanda”:     

if B1 (( S1
( B2 (( S2
         …

( Bn (( Sn fi
Noteikuma iterācija: while B do S od
Lokālo mainīgu definēšana: var x := t : S end
Skaitļojama iterācija: for i := b to f step s do S od Šeit i ir lokāls cikla ķermenim.

Rekursiva procedūra: proc X ( S. Šeit X ir komandas mainīgais, un tas rāšanas S robežās izsauca procedūru.

Bloks ar lokālo procedūru: begin S1 where proc X ( S2. end Tas ir ekvivalenti komandai S1[proc X ( S2./ X], kas sastāv no S1 un katra X paradīšana teksta izsauca rekusivu komandu proc X ( S2..

Neierobežotie cikli un izejas: Komandas formā do S od, kur S ir komanda, ir "bezgalīgie" vai "neierobežotie" cikli, kur var būt pabeigti tikai ar komandas formā exit(n) palaišanu (kur n ir vesela tipa skaitlis, nevis mainīgais vai izteiksme), kas ļauj programmai pabeigt n-to ciklu. Lai vienkāršotu valodu, mēs neatļaujam izmantot exit galīgos ciklos. Šī tipa struktūra ir aprakstīta avotā [26] un vēlāk avotā [37].

3.1 Darbību Sistēmas (Action Systems)

Tieši plaša izmantošanas spektra valodai ir jābūt apzīmējumam nestrukturālai vadības nodošanai (goto komanda). Mēs ievadam Darbību Sistēmas jēdzienu, aprakstītu kā savstarpēji rekursivu parametrizētu procedūru kopa. Programma, rakstīta izmantojot iezīmes (labels) un lēcienus (jumps), uzvedās tieši kā darbību sistēma. Tomēr ir jāatzīmē ka ja ir sasniegtas darbību ķermeņa beigas, tad vadība būs atgriezta darbībai, kura izsauca to (vai komandai, kas seko darbību sistēmai), nevis izpildās līdz nākamai iezīmei. Izņemums ir speciāla darbība, nosaukta par pabeigšanas darbību, parasti apzīmēta ar Z, kuras izsaukums ir izraisa tūlītēju veselas darbību sistēmas pabeigšanu.

Asaks (Arsac) [2], [3] izmanto ierobežotu darbības definīciju kopā ar noteiktām piešķiršanām, bināro if operāciju un do cikliem ar exits; tātad šeit rezultātā nav vietas nenoteiktībai. Galvenās atšķirības starp mūsu un Asaka darbību sistēmu ir:

1) mēs izmantojot jaudīgāko valodu (ieskaitot kopēju specificēšanu);

2) mēs dodam formālu definīciju (galu galā no denotacionālas semantikas redzes viedokļa, skatieties [39]), un

3) mūsu darbību sistēma sastāv no vienkāršam operācijām, ar kurām var veidot komponentes no citām konstrukcijām.

Darbību sistēmas ideja vienkāršai operācijai dod rekursijas dzēšanas teorēmas izmantošanu, kas ir aprakstīta nodalījumā 4.5, kas ir daudz jaudīgāk un kopīgāk. Mēs varam restrukturizēt jebkuras procedūras ķermeņi formā, kurā var pielietot teorēmu. Bieži rādās dažādas situācijas, kurās var pielietot teorēmu: tas ražos dažādas (bet ekvivalentas) procedūru versijas. 

Definīcija 3.1. Darbība ir parametrizēta procedūra, kas balstās uz globāliem mainīgiem (cf [2], [3]). To rakstā formā A ( S. kur A ir operācijas apzīmējums (darbības nosaukums) un S ir paša operācija (darbību ķermenis). Par darbību sistēmu sauca (savstarpēji rekursivu) darbību kopu. Dažreiz var būt speciāla darbība (parasti apzīmēta ar Z), kuras palaišana izraisa visas darbību sistēmas pabeigšanu: pat ja vēl palika nepabeigtie rekursivie izsaukumi. Komandas call X eksistēšana darbības ķermeņa robežās izsauca citu darbību.

Darbību kolekcija formē darbību sistēmu:

actions A1:

A1 ( S1.
 …

An ( Sn. endactions
kur komandās S1, …, Sn nedrīkst būt komandas exit(m), kur iekļautu ciklu skaits ir mazāks par m.

Definīcija 3.2. Darbība ir regulāra, ja katra darbības izpildīšana vada pie darbības izsaukšanas. (Tas līdzīgi regulāram likumam Post produkciju sistēmā [33]). Regulāra darbību sistēma var būt terminēta (pabeigta), izsaucot Z.

Definīcija 3.3. Darbību sistēma ir regulāra, ja katra darbība sistēmā ir regulāra. Jebkuru algoritmu, definētu ar blok-shēmu, vai programmu, kurā eksistē iezīmes un gotos, bet bez procedūru izsaukumiem, var izteikt, kā regulāru darbību sistēmu.
3.2. Procedūras un Funkcijas ar Parametriem

Vienkāršības dēļ mēs izmantojam ar parametriem, kurus nosauca par vērtībām vai vērtībām - rezultātiem, tikai procedūras. Aktuāla parametra vērtība ir kopēta lokālajā mainīgajā, kurš aizvietos formālu parametru procedūras ķermenī. Rezultāta parametriem šo lokālu mainīgu gala vērtība tiek kopēta atpakaļ uz aktuālo parametri. Šajā gadījumā aktuālam parametram ir jābūt par mainīgu vai kādu citu objektu (piem. elementu masīvs), kuram varēs piešķirt vērtību. Tādus objektus bieži apzīmē kā "L-vērtības",  tāpēc ka tie var paradīties kreisajā piešķiršanas operatora vietā.

Uz parametra vērtības koncentrēšanas iemesls ir tas, ka tas ļauj izvairīties no problēmām, izraisītām ar "citu vārdu piešķiršanu", kur divu mainīgu nosaukumi atsaucās uz vienu un to pasu objektu. Piemēram ja procedūras globālais mainīgais arī tiek izmantots, kā parametrs, vai ja viens mainīgais tiek izmantots diviem aktuāliem parametriem, tad ar citām parametra nodošanas formām radīsies citu vārdu piešķiršanas efekts, bet ar parametra vērtībām no  šī efekta izvairās (kamēr viens un tāds pati mainīgais būs izmantots diviem rezultāta parametriem un procedūra centīsies atgriezt divas dažādas vērtības). Tas nozīmē, ka procedūrām ar parametru vērtībām ir vienkāršākā semantika.

4 Piemēra Pārveidojumi 

(Example Transformations)

Šajā nodaļā mēs aprakstīsim dažus pārveidojumus, kurus mēs izmantosim vēlāk:

4.1 Operatora IF pārkārtošana

Teorēma 4.1. Ja nosacījumi Qij nešķērsojās katram i un j (kas ir Qij ^ Qkl ( false un i ( k vai j ( l), tad operatoru if aizvieto:
if B1 (( if B11 (( {Q11}; S11
…


( B1j  (( {Q1j}; S1j

… fi
…

if Bi (( if Bi1 (( {Qi1}; Si1
…


( Bij  (( {Qij}; Sij

… fi
… fi
var būt rafinēts uz saplacinātu if operatoru, kas testē Qij nevis Bij:

if Qi1 (( S11
…

( Q1j (( S1j
…

( Qi1 (( Si1
…

( Qij (( Sij
… fi
Pierādījums notiek ar Qij gadījumu analīzi.

4.2 Rekursivu Komandu Realizēšana

 Šajā nodalījumā mēs piedāvām svarīgu rekursivas komandas teorēmas implementēšanu un rādām kā to var pielietot metodē kopējas specifikācijas transformācijai ekvivalentā rekursivā komandā. Šie pārveidojumi var būt pielietoti rekursivu specificēšanu, kā rekursivas procedūras, lai ieviestu rekursiju abstraktajā programmā, lai iegūtu "konkrētāku" programmu ( tuvāk implementēšanai ar programmēšanas valodu), un lai pārveidotu dotu rekursivu procedūru citā formā. Teorēma tiek lietota izcelšanas algoritmos avotos [40] un [39].

Pieņemsim, ka mums ir komanda S', kuru mēs gribam pārveidot rekursivā procedūrā proc F ( S.. Mēs prasam, ka tas ir iespējams katru reizi, kad:

1) Komanda S' ir rafinēta ar S[S'/ F] (kas apzīmē S ar visām F rašanām, aizvietotām uz S'). Citiem vārdiem ja mēs aizvietojam rekusivus izsaukumus S ķermenī ar S' kopijām, tad mēs ieguvām S' rafinējumu; un

2) Mēs varam atrast izteiksmi t (nosauktu par varianta funkciju), kuras vērtība ir samazināta, pirms katras S' rašanas S[S'/ F] operācijā.

Izteiksmei t nav jābūt vesela skaitļa vērtībai: jebkura kopa (, kurai ir pamatota kartība (, ir piemērota vērtību kopa izteiksmei t. Lai pierādītu, ka t vērtība ir samazināta, pietiekami pierādīt, ka ja sākumā t ( t0, tad apgalvojumu { t < t0} var ievietot pirms katras S' operācijā S[S'/ F].  Teorēma apvieno šīs divas prasības vienkāršajā noteikumā:

Teorēma 4.2. Ja ( ir pamatota daļēja kartība uz kādu kopu (  un t ir izteiksme, kas dod vērtības no kopas ( un t0 ir mainīgais, kas neparadās komandā S  tad  ja
(t0.((P ^ t ( t0) ( S' < S[{P ^ t < t0}; S'/ F])

        tad P ( S' ( proc F = S..

Pierādījums. Skatieties [43].

4.3 Metode Algoritma Izcelšanai

Bieži ir iespējams izcelt pieļaujamu procedūras ķermeņi S no komandas S' pielietojot pie S' transformāciju, sadalot to gadījumos, kamēr mēs iegūsim komandu formā S[S'/ F], kura no S' redzes viedokļa ir pagaidam definēta. Ja mēs varam atrast piemērotu funkcijas S[S'/ F] variantu, tad mēs varam pielietot teorēmu un rafinēt S[S'/ F] uz proc F ( S. kura vairs nav definēta no S' redzes viedokļa.

Ka piemēru mēs apskatīsim pazīstamu faktoriāla funkciju. Lai S' būs komanda r := n!. Mēs varam transformēt to (griežoties pie faktoriāla definējumam), lai iegūtu:

S' ( if n = 0 then r := 1 else r := n*(n - l)! fi
Sadalam piešķiršanu:

( if n = 0 then r := 1 else n := n - 1; r := n!; n := n + 1; r := n * r fi
Tātad mums sanāca:

( if n = 0 then r := 1 else n := n - 1; S'; n := n + 1; r := n * r fi
Pozitīva vesela skaitļa n ir samazināti pirms S' kopijas, tātad ja mēs t uzstādīsim uz n, ( uz N un P uz true, mēs varam pierādīt:

n ( t0 ( S' ( if n = 0 then r := 1 else n := n - 1; 

{n < t0}; S'; n := n + 1; r := n.r fi
Tātad mēs varam pielietot Teorēmu 4.2, lai iegūtu:

S' ( proc F ( if n = 0 then r := 1 else n := n - 1; F; 

n := n + 1; fi.
un mēs esam izcēluši faktoriāla rekursivu realizāciju.

Šī teorēma ir fundamentāls rezultāts priekš specifikācijas transformēšanas programmā sistēmas mērķa un tas "būve tiltu" starp rekursivi definētu specifikāciju un rekursivu procedūru, kura to realizē. To var izmantot pat ja gala programma ir iteratīva nevis rekursiva, tāpēc ka algoritmu vairākums var būt vienkāršāk un tīrāk specificēti kā rekursivas funkcijas - pat ja tie var būt efektīvāk realizēti, kā iteratīvas procedūras. Šo teorēmu var izmantot programmētājs, lai pārveidotu rekursivi definētu specifikāciju rekursivā procedūrā vai funkcijā, kas pec tam var būt pārveidota uz iteratīvu procedūru. 

4.4 Indukcijas Likums priekš Rekursijas

N-tais procedūras proc F ( S. noapaļojums ir definēts, kā:

proc F ( S.0 = DF abort and

proc F ( S.n+1 = DF S[proc F ( S.n / F]

N-tais komandas Sn noapaļojums ir formēts ar katras rekursivas komponentes aizvietošanu ar tās n-to noapaļojumu.

Komanda ir saistīta nenoteikti ja katram piešķiršanas operatoram gala kopa ar vērtībām, kuras tas var pievienot mainīgam, lai apmierinātu doto nosacījumu.

Komandām, kuras ir saistītas nenoteikti mums ir sekojošais indukciju likums:
Teorēma 4.3 (Indukcijas likums rekursijai) Ja S ir jebkura komanda ar saistītu nenoteiktību un S' ir cita komanda, tāda kā Δ├ Sn ( S' visiem n < (, tad Δ├ S ( S'.  
Šis rezultāts ir ļoti vērtīgs daudzu pārveidojumu pierādīšanā, ieskaitot rekursivas un iteratīvas komandas. Tas rāda, ka rekursivu komandu galu noapaļojumu kopa reprezentē mums visu, kas mums ir vajadzīgs zināt par pilnu rekursiju. Izmantojot indukcijas likumu, mēs esam pierādījuši jaudīgu universālu transformāciju kolekciju. Tas ļauj izpildīt vairāku algoritmu izcelšanu izmantojot pamattransformāciju likumus, nevis speciāli pierādīt indukciju.

Sekojošais piemērs ir transformācija, pierādīta ar indukciju:
Teorēma 4.4 (Invariantu Uzturēšana).

1) Ja katrai komandai S1 mēs varam pierādīt, ka: {P}; S[S1/X] ( S(x)[{P};S1/X], tad: 

{P}; proc X ( S. ( proc X ( {P}; S.
2) Ja papildinājumā Δ├ {P}; S1 ( S1; {P} nozīmē Δ├ {P}; S[S1/X] ( S[S1/X]; {P}, tad 

{P}; proc X ( S. ( proc X ( S.; {P}

Pierādījums.

1) Prasība: {P}; proc X ( S.n ( proc X ({P}; S. n. Ja šī prasība ir pierādama, tad rezultāts sekos no indukciju likuma rekursijai (Teorēma 4.3). Mēs pierādam prasību inducējot n. Ja n = 0, tad nestrādās abas daļas, tātad droši vien rezultāts būs arī priekš n.
Ievietojam S1 = proc X ( S.n priekšnoteikumā. Pēc tam:

{P}; proc X ( S.n+1 ( {P}; S[proc X ( S.n /X] 

        ( ({P}; S)[{P}; proc X ( S.n /X]

no priekšnoteikuma:

        ( ({P}; S)[proc X ( {P}; S.n /X]

ar indukcijas hipotēzi:

        ( proc X ( {P}; S.n+1 

Rezultāts seko ar indukciju uz n.

2) Prasība: {P}; proc X ( S.n ( proc X ({P}; S. n; {P} visām n. Mēs pierādam prasību atkal ar indukciju uz n: . Ja n = 0, tad nestrādās abas daļas, tātad droši vien rezultāts būs arī priekš n.

{P}; proc X ( S.n+1 ( {P}; S[proc X ( S.n /X] 

             ( {P}; S[{P}; proc X ( S.n /X] pēc pirmās daļas

Ievietojam S1 = proc X ( S.n priekšnoteikumā un izmantojam:

{P}; proc X ( S.n ( proc X ( S.n ; {P} ( proc X ( S.n+1; {P} no priekšnoteikuma 2).

Rezultāts seko ar indukciju uz n.

 (
4.5 Kopēja Rekursijas Dzēšana

Teorēma 4.5. Pieņemsim mums ir rekursiva procedūra, kuras ķermenis ir darbību sistēma sekojošā formā, kurā procedūras ķermenis ir darību sistēma ( call Z darbību sistēmā tātad pabeigs tikai tekošo procedūras izsaukumu):
proc F(x) (
action A1
A1 ( S1
… Ai ( Si.
… Bj ( Sj0; F(gj1 (x)); Sj1; F(gj2 (x)); …; F(gjnj (x)); Sjnj.
… endaction
kur komandas Sj1, …, Sjnj, saglāba x vērtību un S nesatur izsaukumu uz F (visi izsaukumi uz eksistē tikai Bj darbībās) un komandas Sj0, Sj1, …, S jnj-1 nesatur darbību izsaukumus. Kopā ir M + N darbību: A1, …, AM, B1, …, BN.

Mēs prasam, lai tas būtu ekvivalenti sekojošai iteratīvai procedūrai, izmanto jaunu lokālu steku K, un jaunu lokālo mainīgu m:  

-------------------------------------------

Pierādījums. Skatieties [41].

Izpildot izsaukumu uz F Bj darbībā mēs varam izvairīties no ievietošanas un noņemšanas no steka ( 0, gj1(x) (:

Secinājums 4.6 F(x) ir ekvivalenta priekš:

-------------------------------------------

Atzīmējiet, ka jebkura procedūra F(x) var būt restrukturizēta nepieciešamajā formā; faktiski ir vairāki F(x) strukturizēšanas paņēmieni, kuriem ir šie kritēriji. Visvienkāršākā restrukturizācija ir ievietot katru rekursivu uzsaukšanu savās sešās darbībās (bez citām komandām, izņemot izsaukumus uz nākošu darbību). Tā kā tas vienmēr ir iespējams, šo metodi izmanto vairāki kompilatori. Skatieties [42] citiem teorēmas lietojumprogrammām.  

4.6 Rekursijas Dzēšana bez Steka izmantošanas

Apskatīsim sekojošu parametrizētu procedūru, kurā mēs restrukturizējām ķermeņi, lai ievietotu katru procedūras izsaukumu atsevišķā darbībā. Pieņemsim varam ievietot savstarpēji izslēdzošu izteikumu kopu Q0, Q1, …, Qn, kur i ( j, Qi ^ Qj ( false:

No Secinājuma 4.6 mēs iegūstam:

Atveriet F un ievietojiet {Q0} darbību sistēmā (tātad vienkāršs call Z ir aizvietots ar {Q0}; call Z). Tagad mēs varam izmantot Qi savstarpēju izslēdzamību, lai rafinētu komandas if F procedūrā, lai testētu Q0 nevis K (izmantojot teorēmu 4.1). Pēc tam mēs varam noņemt K un m (Pec tam kad būs dzēstas visas atsauces uz šiem lokāliem mainīgiem), lai pierādītu sekojošu teorēmu:

[image: image1.png]begin x : = root; mark; {m[root} = 0 A root € M}

where
proc mark =

M =M U ix;
mlx]:=1; O (Hxl,‘f}
if g M then & (x,q)

mark; [mlql = 1 A mlroot] # 0f;
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mlx] = 2 & (r[x],q\),

if g M then & {x,q);

mark; {m[ql = 2 » m[root] = 0};
o {xq) £
mix] = 0; 2 (rlxl, q).



Teorēma 4.7. Pie šiem nosacījumiem procedūra F ir ekvivalenta priekš:

Tātad mēs dzēšam rekursiju bez protokolu steka izmantošanas.

5 Grāfa Marķēšana

Definīcija 5.1. Grāfs ir pāris ( N, D ( kur N ir jebkura kopa (grāfa virsotņu kopa) un D ir jebkura funkcija no N uz visu N apakškopu kopu (apzīmē ar ((N)), citiem vārdiem D: N (( ((N). Katram x ( N , D(x) ir meitas virsotņu kopa priekš x.

[image: image2.png]begin x := root; mark

where

proc mark =
M: =M U {x};

& (lx, q);
if q ¢ M then O <x, q); mark; (x, q) fi;
o (lixl,q)
O (rlxl,q)




Grāfa marķēšanas algoritma mērķis ir noteikt visas virsotnes, sasniedzamas no dotas virsotnes, virsotņu kopu. Citiem vārdiem mums ir jānoteic meitas un meitās no meitas virsotnes un tā tālāk no dotas virsotnes vai virsotnēm. Dotai kopa X ( N mēs definējam R(X) ( N  būt par sasniedzamu virsotņu kopu no virsotnes X. Mēs varam noteikt R konstruējot apakškopas pēc D, vai ievērojot maršrutu kopu grāfā ar sākumu virsotnē X. Skatieties pielikumus no A līdz C, kuros ir parādīts, kā iegūt sekojošu grāfa marķēšanas algoritmu:

[image: image3.png]begin x := root; mark

where

proc mark =

M: =M U Ix};

mlx] :=1;

o (U], q);
if 1 ¢ M then

o (Ix]q)
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o (rlxl q)
if ¢ M then

mlx] := Q;

o <r[x],q>.

Y
—

<X, q>; mark;



Un sekojošais algoritms:

6 Šnorr-Vaita Algoritms
Šnorr-Vaita algoritms [35] ieguva testēšanas standarta statusu programmu verifikācijas tehnikām, lietotām priekš sarežģītām datu struktūrām. Vienkāršotas algoritma versijas pierādījumu, izmantojot invariantu metodiku deva Kreis (Cries) [17]. Tas prasa divus pietiekami sarežģītus invariantus, lai pierādītu daļēju pareizību, un neformāli aprakstītu pabeigšanas funkciju, lai demonstrētu galīgu pareizību. Pilnīgi neformāla transformacionāla izstrādāšana no standarta rekursiva algoritma ir aprakstīta ar Griffizs (Griffiths) [19]. Moris (Morris) pierādīja algoritmu, izmantojot Hora (Hoare) [21] aksiomu metodi. Topors (Topor) [38] parāda pierādījumu, izmantojot "neregulāru izteikumu" metodi, kas izteikumi formā: "Ja kāda laikā tiek izpildīta izteiksme A konkrētajā vietā, tad vēlāk šajā vietā būs izteiksme B." Neregulārie izteikumi ir aprakstīti ar Mannu (Manna) un Valdingeru (Waldinger) [28], kur viņi apspriež dažus iteratīvus algoritmus rekursivas funkcijas izskaitļošanai. Jelovics (Yelowitz) un Dunkans (Dunkan), Rojevers (Roever) un Kovaļskij (Kowalski) [27], [34], [48] arī dod šī algoritma pierādījumus. 

Metode, kuru izmantoja Krais pie Šnorr-Vaita algoritmam [17] un kopīgāk avotos [18] un [16], balstās uz "kopēju risinājumu" noteikšanu vienā gājienā, izskaitļojot precīzas attieksmes starp abstraktu un konkrētu datu struktūru un reprezentējot to invariantu formā. Krais atzīst, ka tādi invarianti var būt ļoti sarežģīti noteicami tieši no gala programmas. Griffizs [19] izmanto transformacionālas izstrādes pieeju, bet, lai pierādītu dažus izstrādes soļus, viņs tomēr aicina (neformāli) pie globāliem invariantiem, kuri apraksta kopēju risinājumu. Tas ir tāpēc ka viņš dzēš rekursiju vēlākajā izstrādes etapā, pabeidzot ar mazāk viegli apstrādājamu iteratīvu programmu.

Šo pierādījumu vairākums apskata problēmu, kā vingrinājumu programmas verifikācijā, un tāpēc sāka ar algoritma komandām. Metodes, kuras paļaujas uz invariantiem, dod sarežģītu invariantu lielu sarakstu, atkal ar nelielu norādījumu uz to, kā šie invarianti var būt izstrādāti. Mums vairāk interesē izstrādes procesa algoritma izcelšana: sākot ar abstraktu specifikāciju un nenoteiktu izmantojamu tehnikas ideju, mēs gribam redzēt vai mūsu pārveidojumu katalogs ir pietiekami pabeigts, lai nodrošinātu stingru algoritma izcelšanu, lietojot transformāciju no specifikācijas. Mēs ņemam citu maršrutu no tiem pašiem, kas ir pie Griffiza [19], tā kā mēs dodam priekšroku darīt tik daudz vienkāršojumu, cik ir iespējams ar algoritma rekursivu formu, pirms noņemt rekursiju. Konkrēti mēs ievadam centrālo algoritma ideju, kamēr tas atrodas rekursivas procedūras formā. Tas dod tīrāku izstrādāšanu, nekā Griffiza centrālas ideja ieviešana tam, kad viņš dzēš rekursiju.

Gerharts (Gerhart) [15] piedāvā uz izcelšanu orientētu pierādījumu: informācija, iegūta izcelšanas fāzē tiek lietota, lai vadītu nākošu (gandrīz automātisku) verifikāciju, ar sistēmas palīdzību.

Brojs (Broy) un Pepers (Pepper) [9] izmanto transformacionālu algoritma risinājumu, bazētu uz algebriskiem abstraktiem datu tipiem priekš bināra grāfa un bināie grāfi, kuru rādītāji var būt modificēti. Viņi izmanto algebrisku un algoritmisku argumentāciju kombināciju, lai izstrādātu rekursivu marķēšanas algoritmu un transformētu to uz Šnorr-Vaita algoritmu. Viņi izmanto spoka mainīgus papildparametru formā lietotām funkcijām, bet viņu izstrādes procesam pagaidam vēl ir vajadzīgi daži induktīvie pierādījumi. Tādas pašas transformācijas tiek izmantotas, lai pielietotu "rādītāja pārslēgšanas ideju" citiem algoritmiem, un faktiski tas var būt iespējams izmantot līdzīgas tehnikas ar gandrīz jebkuru grāfa vai koka pārmeklēšanas algoritmu.

6.1 "Rādītāja pārslēgšanas" ideja

Problēma ar iteratīviem un rekursiviem algoritmiem, izcelta pielikumos B un C ir tas ka viņi abi prasa neierobežotu darba atmiņu. Parastie grāfa marķēšanas lietojumi ir no atkritumu savākšanas algoritmu kolekcijas - un tādus algoritmus parasti ievada, kad gandrīz nav brīvas vietas mainīgu glabāšanai! Šnorra un Vaita [35] "rādītāja pārslēgšanas" ideja ir tehnika grāfa pārmeklēšanai, izmantojot mazu un fiksēta izmēra ekstra glabātuvi.

Līdz šī nodaļas galam mēs pētīsim gadījumu, kurā katrai virsotnei ir tieši divas meitas virsotnes (#D(x) = 2 visiem x ( N). Tā  parasti ir daudziem lietojumiem (tādiem, kā LISP realizācija), kur ir nepieciešams atkritumu savākšana. Mēs pieņemam, ka divas meitas katrai virsotnei ir pieejami ar funkciju L : N (( N  un R : N (( N  kad (x ( N.D(x) = {L(x), R(x)}. Tā saucamie "tukšie rādītāji" var būt apzīmēti ar speciālo virsotni Л ( N  ar L(Л) = R(Л) = Л. Tipiski, Л būs jau marķēts, citiem vārdiem Л ( N  pēc noklusēšanas, kaut gan tas nav svarīgi. Brojs un  Pepers [9] apzīmē tukšu virsotni ar R(x) = x priekš R(x) (tāpat ka priekš L(x)). Tam ir savi trūkumi, ka viņu algoritmu nevar izmantot lietojumā, kuram ir jāatšķir tukšu virsotni no rādītāja uz sevi (un atkritumu savācejs LISP valodā ir viens no tādiem lietojumiem!).

Pie šādiem nosacījumiem rekursivs algoritms vienkāršojās uz:

proc mark(x) (
   M := M ( {x};

   if L(x) ( M then mark(L(x)) fi;

   if R(x) ( M then mark(R(x)) fi;

Faktiskajā realizācijā vērtības L(x) un R(x) būs saglabāti masīvos l[x] un r[x]. Izstrādāta ar Šnorru un Vaitu algoritma centrāla ideja ir tas ka, kad mēs atgriežamies pēc kreisa apakškoka virsotņu marķēšanas mēs zinam, ka L(x) vērtība ir tekošas virsotnes vērtība (uzreiz kad mēs atnācām atpakaļ).  Tātad laikā kad mēs iezīmējam kreiso apakškoku, mēs varam izmantot masīva elementu l[x], lai glabātu tajā kaut ko citu - piemēram radītāju uz virsotni, kuru mēs ieguvām pēc šī virsotnes iezīmēšanas. Līdzīgi, kad mēs iezīmējam labo apakškoku, mēs varam glabāt radītāju uz virsotni elementā r[x]. 

Algoritmā izmanto vēl papildus glabātuvi katrai virsotnei (apzīmētu ar masīvu m[x]) lai apzīmētu kurš apakškoks no tekošas virsotnes jau ir iezīmēts. Nākošajā nodalījumā šo neformālu ideju pārveido uz formālu transformacionālu izstrādāšanu.

6.2 Algoritma izcelšana

Šajā nodalījumā mēs pielietojam rādītāja pārslēgšanas ideju rekursivam algoritmam, lai veidotu formālu Šnorr-Vaita algoritma izcelšanu gadījumam, kad katrai virsotnei ir tieši divi pēcteči (agrāk tekstā - meitas).

Sarežģījums kas ir Šnorr-Vaita algoritmam, kas eksistē jebkurā formālā analizē, ir tas ka viņs izmanto vienu un to pašu datu struktūru dažādiem mērķiem: saglabāt grāfa sākuma struktūru, ierakstīt maršrutu no tekošas virsotnes uz sakni un lai ierakstītu tekošu "spēles stāvokli" katrai virsotnei. Ir vajadzīga programma, kurai struktūra nav jāmaina, bet strādā modificējot tas struktūru izpildes gaitā. Tas nozīmē ka jebkuram pareizības pierādījumam arī ir jādemonstrē visu rādītāju iznicināšanu pēc programmas pabeigšanas. Tātad, Šnorr-Vaita algoritms ir ideāls pretendents spoka mainīgu ieviešanai, apskatītu nodalījumā 2.1. Apskatiet rekursivu algoritmu bināram grāfam pagājuša nodalījuma beigās. Mēs varam ignorēt parametru, ieviešot lokālo mainīgu x', lai saglabātu un atjaunotu x. Tātad mums sanāk sekojoša specifikācijas MARK({root}) realizācija:

begin x := root; mark

where

proc mark (
   M := M ( {x};

   var x' := x : if L(x') ( M then x := L(x'); mark; x := x' fi end;

   var x' := x : if R(x') ( M then x := R(x'); mark; x := x' fi end;

6.2.1 Rādītāja Pārslēgšanas Idejas Pielietošana

Lai pielietotu rādītāja pārslēgšanas ideju mēs ievadīsim dažas piešķiršanas "spoka mainīgiem" (l, r un m). Šie mainīgie masīvi ar šādām sakuma vērtībām:

(x ( N. (l[x] = L(x) ( r[x] = R(x) ( m[x] = 0)

mums arī ir mainīgais q, kuras sākuma vērtība ir patvaļīga.

Ir vēl divi ļoti vienkāršie invarianti, kuri glabās mūsu piešķiršanas spoka mainīgiem:

1) Mēs modificējam tikai tos masīva elementus, kuri nav iezīmēti, kurus mēs marķējam pirmo reizi. Tātad jebkurai y ( M mēs zinam tās sākuma vērtību no spoka masīviem;

2) Visi spoka mainīgie tiek saglabāti ar visiem mark izsaukumiem.

[image: image4.png]begin x : = root; mark; {m[root} = 0 A root € M}

where
proc mark =

M =M U ix;
mlx]:=1; O (Hxl,‘f}
if g M then & (x,q)

mark; [mlql = 1 A mlroot] # 0f;
o (xaq) b

2 (U q)

mlx] = 2 & (r[x],q\),

if g M then & {x,q);

mark; {m[ql = 2 » m[root] = 0};
o {xq) £
mix] = 0; 2 (rlxl, q).



Invariants 1) ir triviāli pierādams, tāpēc ka piešķiršana M := M ( {x} parādās pirms jebkura no piešķiršanām uz l[x], r[x] vai m[x]. Mēs ievadam invariantu 2) vienmēr sasaistot abas piešķiršanas spoka mainīgiem maiņu operācijām, izmantojot pārveidojumu:

Mēs varam ievadīt maiņu pāri programmā brīvajā vietā, neietekmējot invariantus.

[image: image5.png]X 1= root;

actions A;:

A =M:=MU );mlxl =1 2 (IIxlq)
if q e M then O (x,q); call A, fi;
call A,.

A= 2 (Ixq) mixd =2 O (rixLq);
if qeM then O (x,q); call A, fi;
call A,

Ay =mixl =0 £ (rlx],q); call F.

F = if mlroot] = 0 A oot € M — call 7.
Omlgl = 1amlroot] 2 0 = 2 (x,q); call A,

O mlg)=2Aamlroot] 0 - 2 (x, q); call A; fi. endactions



Mēs izsauksim mark, kad x ( M pēc invarianta 1), l[x] = L(x) un r[x] = R(x) katra izsauciena sākumā. Lai izvairītos no x' lietošanas mums ir nepieciešams izmantot l[x], vai r[x] un q lai glabāt un atjaunot x vērtību. Tas ir iespējams mainot vērtības, kā lai x glabā l[x] (vai r[x]) vērtību un q glabās x, un oriģināla x vērtība ir glabāta  ar l[x] (vai r[x]).

Visvienkāršākais veids kā var pierādīt, ka tas korekts ir aizvietot rekursivus izsaukumus ar specifikāciju kopijām, pierādīt pārveidojumu šai (tagad nerekursivai) procedūrai, un pēc tam pielietot teorēmu 4.2, lai atkal ieviestu rekursivus izsaukumus. Atzīmējiet, ka kops x ir saglabāta ķermenī aiz var clauza, mēs varam izmantot l[x] kā vienkāršu mainīgu un izmantot to rotācijas operatorā.  

Tagad mēs varam aizvietot atsauces uz L, R un x' ar ekvivalentām atsaucēm uz spoka mainīgiem. Piemēram piešķiršanas x := L(x') un x := R(x') ir lieki, ja ir piešķiršanas x := x'. Mēs ieguvam: 
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6.2.2 Rekusiju Likvidēšana
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Lai likvidētu rekursiju bez steka izmantošanas (via teorēma 4.7), mums ir vajadzīgas trīs nepārklātas piešķiršanas. Tie ir vienkārši ievietojami, izmantojot piešķiršanai m[x]. Pārliecināšoties, ka mēs uzstādījām m[x]:= 0 procedūras galā mēs garantējam, ka m tiek saglabāta visos rekursivos izsaukumos (kā mēs zinām m[x] = 0 no procedūras sākuma):
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Pirmais mark izsaukums ievieto sākni uz M un uzstāda m[root] uz nenulto vērtību pirms katra rekursiva izsaukuma. Tā mēs zinam, ka m[root] ( 0 pēc katra rekursiva izsaukuma. Atkal, šis pierādījums neprasa induktīvu argumentu: vienkārši aizvietojiet rekursivus izsaukumus ar specifikāciju, ievadiet piešķiršanu un izmantojiet teorēmu 4.2, lai atkal ievadītu rekursivus izsaukumus. Mums sanāk apgalvojums:

[image: image9.png]begin x := root; mark

where

proc mark =

M: =M U Ix};

mlx] :=1;

o (U], q);
if 1 ¢ M then
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Pēc mark ķermeņa restrukturizācijas, kā darbību sistēmas un pēc rekursijas likvidēšanas ieguvām iteratīvu darbību sistēmu:

Beigu beigās mēs varam aizvietot divus M mainīgus un m ar vienkāršu mainīgu m'. Ja x ( M tad m[x] = 0, tātad mēs piešķiram vērtības jaunam spoka mainīgam m' sekojošā veidā:

m'[x] = 0  if x ( M     (m[x] jābūt 0)

m'[x] = 1  if x ( M ( m[x] = 1

m'[x] = 2  if x ( M ( m[x] = 2

m'[x] = 3  if x ( M ( m[x] = 3

Ja mēs piešķiram sākuma vērtību mainīgam m'[x] = 0 virsotnēm x ( M un m'[x] = 3 virsotnēm x ( M, tad gala M vērtība ir { x ( N  | m'[x] = 3}. Mēs varam aizvietot atsauces uz M un m ar atsaucēm uz jaunu mainīgu m' un pēc tam pārsaukt m' uz m, tad iegūsim:

[image: image10.png]{a=bl;S={a=b}; O {a,b}; S; O {a, b}




6.2.3 Restrukturizācija

Pagājušas nodaļas algoritms jau ir piemērots implementēšanai. Tomēr, ja mēs gribēsim, mēs varam pielietot dažus tālākus pārveidojumus, lai vienkāršotu iteratīva algoritma struktūru, ieviešot dažus liekus testus. Mērķis ir atklāt visu pret F, kas kļūst par astes rekursivu darbību, pārveidojoties uz vienkāršu while ciklu. Pirmkārt izvērsiet izsaukumus A2 un A3 priekš F un ievietojiet papildus rindu uz tas if komandu ar m[q] = 0 pārbaudi, kas satur A1 kopiju:

[image: image11.png]begin x := root; mark

where
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Ievietojiet "ekvivalentu skip" komandu ( (x, q(; ( (x, q( pirms call Z un likvidējiet ( (x, q( no atbilstošas if komandas. Pec tam aizvietojiet katru call F ar ( (x, q(; call F. Tagad ieviešot pāris pārbaudījumu A1, A2 un A3 ķermeņos ( izmantojot piešķiršanas) , tie kļūs identiskie F ķermenim. Tātad mēs varam aizvietot visus Ai izsaukumus ar F izsaukumiem, mēs arī varam izdarīt F par sākuma darbību A1 vietā. Tagad F kļūst par astes rekursīvu darbību, kuru mēs pārveidosim uz while ciklu. Beigu beigās darbību sistēma ir likvidēta un mums ir sekojošais:

[image: image12.png]begin x := root; mark

where

proc mark =
M: =M U {x};

& (lx, q);
if q ¢ M then O <x, q); mark; (x, q) fi;
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Ja mums nav svarīgas x un q gala vērtības, pēdēju maiņu var likvidēt. Tomēr sanāk tā, ka šajā versijā glabā q vērtību (sākumā m[root] ( 3 - pirmais no mūsu pieņemumiem). Var būt mums nav nepieciešamības izmantot lokālo mainīgu q, tāpēc ka tas vērtība atjaunojās pēc algoritma pabeigšanas. Var būt izmantos jebkurš mainīgais apkārt šim mainīgam: piemēram jebkura virsotne, kura ir iezīmēta sākumā, tāda kā Л.  

Efektivitātes dēļ mēs apvienosim dažas piešķiršanas, lai iegūtu gala versiju:

6.3 Izcelšanas Kopsavilkums

Transformācionāla algoritma izcelšana sadalās apmēram četros etapos:

1) Iegūst dzīļu rekursivu algoritmu, bazētu uz pamatīpašībām R un RM;

2) Papildināt ar spoka mainīgiem l un r un pielietot "rādītāja pārslēgšanas" ideju, lai saglabātu un atjaunotu parametru x. Tālāk aizvietot atsauces uz abstraktiem mainīgiem (funkcijas L( ) un R( ) un lokālais mainīgais x') ar atsaucēm uz spoka mainīgiem un likvidēt abstraktus mainīgus;

3) Pievienojiet piešķiršanu pie "papildus mark" mainīga m, tā lai pārredzēt pieļaujamus apgalvojumus rekursijas likvidēšanai bez steka izmantošanas. Tad likvidējiet rekursiju, izmantojot Teorēmu 4.7;

4) Beigu beigās restrukturizējiet darbību sistēmu ar vienkāršu while ciklu un apvienojiet dažas piešķiršanas, lai iegūtu gala versiju.

6.4 Cita Implementācija

Algoritms, iegūts pagājušajā nodalījumā būtībā ir tas pats, ko izstrādāja Šnorrs un Vaits. Mēs varam iegūt kompaktāku (kaut gan mazāk efektīvu) algoritma formu, mainot piešķiršanas pie "spoka mainīgiem" l, r un q. Miņu pāra vietā mēs ievietojam "rotāciju", izmantojot pārveidojumu:

Versija, iegūta nodaļas 6.2.1 beigās ir mainīta uz:

Izstrādes beigās mēs pielietosim tādu pašu pārveidojumu secību. Gala versija ir:

Kaut gan funkcija bija nozīmīgi izmainīta, izmaņas izstrādāšanai izmantojot spoka mainīgu metodi, lai iegūtu šo versiju ir triviālie. Šī versija vēlāk var būt vienkāršota if komandu vietu mainīšanu, lai iegūtu gala versiju:

7 Grāfs ar Patvaļīgu Pakāpi.

Ne jebkuri grāfi ir bināri, kā mēs to negribētu. Bieži grāfa virsotnēm ir patvaļīgs pēcteču skaits: tipiskais piemērs ir procedūru kopas izsaukumu grāfs, kur procedūras pēcteči ir izsaucamas procedūras; un pamatbloku kopas atšķirību vadības grāfs, kur bloka pēcteči ir tas tiešie pēcteči.   

Neformāla Šnorr-Vaita grāfa izstrādāšana ar patvaļīgo pēcteču skaitu bija dota ar Deršovitsu (Derschowitz) avotā [11]. Viņš izmantoja Boolean masīvu, lai glabātu sasniedzamās virsotnes un veselskaitļu papildus masīvu. Mēs cenšamies dod vienkāršu, bet stingru pārveidošanas algoritma izstrādāšanu, kura neprasa Boolean masīva izmantošanu. 

Pieņemsim, ka "pēcteču kopa" D(x) ir dota funkciju pāra formā: C: N (( N un E: N  * N (( N. C atgriež pēcteču skaitu: C(x) = DF #D(x). Katram x ( N un ar 1 ( i ( C(x), E(x, i) ir i-tajs elements no D(x), kur D(x) = {E(x, i) | 1 ( i ( C(x)}. Ar šiem datu struktūrām rekursivs algoritms priekš MARK({root}) var būt pārrakstīts:

begin mark(root)

where

proc mark(x) (
M := M U {x};

for i := 1 to C(x) step 1 do
if E(x, i) ( M then mark (E(x, i)) fi od
end

Kaut gan šis algoritms diezgan atšķīrās (un kopīgāks) priekš algoritma pagājušajā nodalījumā, mēs varam pielietot rādītāja pārslēgšanas ideju šim algoritmam, izmantojot tādus pašus universālus pārveidojumus.

Mēs pievienojam masīvus c[x] un e[x,i], kā spoka mainīgus ar atbilstošām sakumvērtībām C(x) un E(x, i). Mēs glabāsim x jaunajā mainīgajā q, kurš tiek samainīts ar e[x, i]:

Lai likvidētu lokālo mainīgu i, mums ir vajadzīgs papildus masīvs m[x], kuram sākumā ir piešķirtas 0 vērtības un tiek saglabāts pēc mark izsaukšanas.  Mēs piešķiram i pie m[x] un varam likvidēt abstraktus mainīgus no programmas. m[x] arī nodrošina piemērotu apgalvojumu rekursijas noņemšanai (šajā gadījumā tiek prasīti tikai divi apgalvojumi, tāpēc ka šeit ir tikai viens rekursivais mark izsaukums). Mēs ieguvām:

Likvidējiet rekursiju un restrukturizējiet, pirms apvienojot M un m. Iezīmētiem elementiem izpildīsies m[x] > 0:

7.1 Cita Implementācija

Dažos gadījumos var nebūt pieejama papildus veselskaitļa masīva, lai aizvietotu lokālu mainīgu i, bet var būt pieejams neizmantotais bits katrā no rādītājiem (piemēram, var lietot zīmes bitu, kurš vienmēr ir ar 0 vērtību, vai virsotnes var būt līdzinātas tādā veidā, ka visu rādītāju adresēs būs pieejams mazākais zīmes bits).  Šīs implementāciajs ideja ir tas ka rādītāji uz virsotnēm tiek ierakstīti cirkulārajā sarakstā. Pirmais saraksta elements ir negatīvs nozīmē, ka atbilstošais pēctecis ir iezīmēts. Tālāk sarakstu rotē, iezīmējot katru pēcteci, kas nāk klāt, kamēr nebūs sasniegts pirmais negatīvais saraksta elements. 

Pieņemsim, ka pēcteču saraksts virsotnei x ir dots ar funkciju E: N ( N *, kur katram x ( N, E(x) ir noteiktu virsotņu secība, tāda, ka D(x) = set(E(x)). Tātad algoritms, rakstīts 7 nodaļas sākumā, var būt modificēts:

begin mark(root)

where

proc mark(x) (
M := M U {x};

for i := 1 to l(E(x)) step 1 do
if E(x)[i] ( M then mark (E(x)[i]) fi od
end

Jebkurai netukšai pozitīvu vērtību secībai s sekojošas operācijas ir ekvivalentas skip komandai:

s[1] := -s[1];

for i := 1 to l(s) do
s := rotate(s) od;

s[1] := -s[1]

kur rotate(s) =DF s[2…] ++ (s[1]( atgriež a rotētu secību, ar pirmo elementu pārvietotu uz galu. Pievienojiet algoritmam skip ekvivalentu (kurš arī ievies spoka mainīgu e[x], inicializētu ar E(x)), un pārbaudījumu gadījumam, kad E(x) = ( (, lai iegūtu:

Divi for cikli var būt apvienoti, izmantojot pārveidojumu, aprakstītu avotā [39], un tad pārveidot uz do … od ciklu (mēs varam ievietot pārbaudi pašā galā, jo zinam, ka 1 ( l(E(x))):

Cikla sākumā mums ir piešķiršana:

e[x] = rotatei-1 (s) = s[(i - 1 mod l(s)) + 1 …] ++



s[1 … (i - 1 mod l(s))]

Tad cikla beigās būs:


e[x][1] < 0 ( s[(i - 1 mod l(s)) + 1] < 0



( (i - 1 mod l(s)) + 1 = 1

tā kā s[1] vienmēr ir negatīvs s elements



( i - 1 = l(s)

tā kā i ( 2 šajā vietā



( i = l(s) + 1



( i = l(E(x)) + 1

Tātad mēs varam aizvietot pabeigšanas pārbaudi e[x][1] < 0 un likvidēt i un E no programmas:

Tagad mums ir secību e[x] kolekcija, kurā vienīgas operācijas, kas ir vajadzīgi, ir pirmā elementa piekļūšanas, koriģēšanas un secības rotēšanas operācijas. Tas var būt efektīvi realizēts, reprezentējot secību, kā cirkulāro sarakstu, izmantojot standartu datu reprezentēšanas transformāciju.  

Mēs likvidējam parametru, ieviešot lokālu mainīgu x' un tad izmantojot rādītāja pārslēgšanas ideju, lai noņemtu to. Jāatzīmē, ka rādītāja pārslēgšana uzstādīs x uz e[x][1] nevis uz | e[x][1] |, bet triviālas algoritma izmaņas padara negatīvu argumentu izmantošanu par iespējamu:

Lai likvidētu rekursiju, mums ir vajadzīgas divas savstarpēji izslēdzošas piešķiršanas, tā kā ir tikai divi mark izsaukumi. Vienkāršais risinājums (kurš var būt lietots jebkuram citam algoritmam) ir inicializēt q ar root. Pēdējais mark izsaukums pabeigsies ar x = root = q, visiem iekšējiem izsaukumiem, tieši pirms izsaukuma q būs iezīmēta virsotne (x sakumvērtība) kamēr x nebūs iezīmēts, tātad q ( x pirms (un tātad pēc) katra iekšēja izsaukuma. Tātad mēs varam izmantot piešķiršanu {q = x} un {q ( x} rekursijas likvidēšanai:

Beigu beigās mēs restrukturizējam un reprezentējam secības e[x] ar cirkulāri-saistītu sarakstu, kur first[x] ir rādītājs uz pirmo saraksta elementu (vai 0, ja saraksts ir tukšais), next[p] ir rādītājs uz nākošo saraksta elementu un node[p] ir virsotne, uz kuru rāda tekošais rādītājs. Tātad ja e[x] = 0, tad first[x] = 0 un priekš e[x] ( ( ( mēs ieguvām:

8 Acikliskā Grāfa Iezīmēšana

Cikls grāfā maršruts (x1, …, xn( ( P(D), kur n ( 1 un x1 = xn. Grāfs ir aciklisks, ja tajā nav ciklu. Ja (x1, …, xn( ir cikls, tad maršruts (x2, …, xn( ir liecība tam, ka x1 ( R({x2}) ( R(D(x1)). Un otrādi, ja x ( R(D(x)), tad uz šī fakta ar p var paplašināt līdz cikla (x( ++ p. Tātad mums ir teorēma:

Teorēma 8.1. Grāfs (N , D( ir aciklisks ja (x ( N.x ( R(D(x)).

Mūsu algoritmam ar pietiks, lai tajā nebūtu neiezīmētu ciklu, citiem vārdiem (x ( N.x ( RM(D(x)). Konkrēti mēs vēl varam izmantot rādītāju Л, lai parādītu tukšu rādītāju, kur Л ( M no sakuma un L(Л) = R(Л) = Л.

Svarīga aciklisko grāfu īpašība ir sekojoša:

Teorēma 8.2. Ja (N , D( ir aciklisks, tad jebkurai x ( M:

RM U{x} (D(x)) = RM(D(X))

Pierādījums. "( " ir triviāls, tad pieņemsim ka y ( RM(D(X)) un lai p būs tas liecinieks. Ja kāds elements no p ir vienāds ar x, runāsim, ka p[i] = x, tad maršruts (x( ++ p[1 … i] ir cikls. Tad p jāizvairās no {x} tā, lai tas būt par liecinieku par y ( RM U{x}. (
Tātad jebkuram acikliskām grāfam, kur D(x) = {L(x), R(x)}, priekš x ( M mums ir:

MARK({x}) ( M := M U {x};



if L(x) ( M then M := M U RM(L(X)) fi;



if R(x) ( M then M := M U RM(R(X)) fi
no Secinājuma A.8



( if L(x) ( M then M := M U RM(L(X)) fi;



   M := M U {x};



   if R(x) ( M then M := M U RM(R(X)) fi
no Teorēmas 8.2



( if L(x) ( M then MARK({L(x)}) fi;



   M := M U {x};



   if R(x) ( M then MARK({R(x)}) fi
no Secinājuma A.8 atkal.



( proc mark(x) (
   if L(x) ( M then mark(L(X)) fi;



   M := M U {x};



   if R(x) ( M then mark(R(X)) fi.
 no Teorēmas 4.2. Mums ir x ( R({root}) mark augšā, kas ir ekvivalenti x = root ( x ( R(D(root)) (no Secinājuma A.7). Tātad L(x) ( R(D(root)) un R(x) ( R(D(root)). Tātad, kopš grāfs ir aciklisks, mums jābūt L(x) ( root un R(x) ( root.

Līdzīgi, kā nodalījumā 6.2, mēs likvidējam parametru ar lokāla mainīga x' ieviešanu un spoka mainīgu l, r un q ieviešanu. Tad mēs varam aizvietot atsauces uz L, R, un x' ar atsaucēm uz spoka mainīgiem. Mums sanāk: MARK({root}) (
Rekursijas likvidēšanas solim mums jau ir piemērotu apgalvojumu kopa Teorēmai 4.7 nav vajadzīga papildus glabātuve. Pēc rekursijas likvidēšanas un restrukturizācijas mēs iegūsim:

 Šai programmai ir sarežģītākā plūsmu vadības struktūra, nekā programmai no nodalījuma 6.2, bet nav nepieciešami pārbaudījumi un ir vajadzīgs viens marķēšanas bits, nevis divi biti, vajadzīgi kopējam algoritmam.

9 Hibrīds Algoritms.

Kaut gan Šnorr-Vaita algoritms ir ļoti efektīvs glabātuves izmantošanā, viņš ir mazāk efektīvs par oriģinālu rekursivu procedūru izejot no kopēja piešķiršanas skaita. Arī ja mēs zinam, ka grāfa struktūra būs līdzīga "krūmainam kokām" (ar daudzām virsotnēm, bet ar dažiem lieliem maršrutiem), tad maza fiksēta izmēra stekam jābūt spējīgam tikt galā ar vairākumu, ja ne ar visam, virsotnēm. Piemēram: ar bināru koku, kurā katrai virsotnei ir vai nulle vai divi apakškoki, steks ar garumu 40 var tiktu galā ar kokiem ar vairāk nekā 1,000,000,000,000 virsotņu efektīvāk, nekā Šnorr-Vaita algoritms.

Jocīgs algoritms strādā lēni, ja n ir mazs un n parasti ir mazs. - Robs Pajks (Rob Pike).

Tomēr, tas nav iespējams uz priekšu pateikt cik liels steks ir nepieciešams dotam kokam: citā gadījumā, kur katrai virsotnei pēcteču skaits nav lielāks par vienu, stekam būs nepieciešams tik daudz elementu, cik grāfā ir iezīmētu. Tipiskais lietojums grāfa marķēšanai ir atkritumu savākšana: un šajā situācijā ir ļoti svarīgi minimizēt nepieciešu nepieciešamu atmiņas apjomu un zināt pa priekšu cik daudz atmiņas būs nepieciešams izmantot. Tas piedāvā izmantot steku, lai tiktu galā ar maziem maršrutiem un izmantot universālu "rādītāja pārslēgšanas" stratēģiju, kad steks ir pilns.

Algoritms, kuru mēs izcelsim šajā nodaļā ir daudz sarežģītāk par iepriekšējiem, bet mums ir nepieciešams tika pielietot dažas transformācijas: algoritmā neizmanto kādas jaunas idejas vai pārbaudes. Kā viens šī raksta recenzents iezīmēja: "Transformacionālā izstrādāšana (un automātiskie līdzekli) ir tieši vienīga iespēja kā izstrādāt tādu lielu un sarežģītu programmu".

Sākot no versijas, kas ir nodalījuma 6.2 beigās, mēs pievienojam veselskaitļu i, kurā ierakstīsim tekošu rekursijas dzīļumu un ievadīsim (lieku) i pārbaudi:

 Ja dziļums ir ( N tad, mēs likvidējam lokālo mainīgu x', izmantojot steku; ja dziļums > N, mēs izmantosim rādītāja pārslēgšanas ideju, lai novērstu x'. Mēs arī pievienojam spoka mainīgu m[x] un dažas piešķiršanas:

Brojs un Pepers apgalvo, ka "dziļuma skaitītāja" pievienošana tāda, kā i, prasa mainīgu atmiņas apjomu tāpēc, ka skaitītājam ir nepieciešams līdz lg(#N ) bitu grāfam ar #N  virsotnēm. Praksē izmanto fiksēta izmēra atmiņu, tā kā var ieverot katru redzamu daļiņu, lai reprezentētu grāfu, tad būs nepieciešami 266 biti (vai 34 baiti), lai glabātu i. No citas puses ja pieņemt to par viņu algoritma argumentu, tad atmiņu var izrēķināt: tā kā rādītājam q ir jāapstrādā līdz #N dažādu vērtību, tas prasīs vismaz lg(#N ) bitus. Mūsu algoritma versijā gala vērtība q tiek atjaunota: tad priekš q glabāšanas var būt lietota jebkurš cits, piemēram mainīgais no citas programmas daļas, vai jau iezīmēta virsotne (neieskaitot Л virsotni).

Mums ir pieci mark izsaukumi, kas prasa piecus nepārklājamus apgalvojumus, lai likvidētu rekursiju. Bet pārbaudi i > N var lietot, lai atšķirtu divus dažādus kaimiņa izsaukumus, tad m[x] prasīs tikai trīs vērtības. Pārbaudi i = 0 var lietot pēdēja izsaukuma atklāšanai. Tātad mēs varam restrukturizēt mark ķermeni, kā darbību sistēmas un likvidēt rekursijas (arī apvieno M un m, kā parasti):

10 Secinājumi

Algoritma izcelšanas metode, apskatīta šajā raksta, iekļauj formālus pārveidojumus plašā lietošanas spektra valodā kopā ar "spoka mainīgu" tehniku izmantošanu datu reprezentēšanas izmainīšanai bija parādīts, ka kopumā tas ir jaudīgs paņēmiens kā var pierādīt kāda algoritma pareizību. Šajā rakstā mēs apskatījām "rādītāja pārslēgšanas ideju", pirms izmantot to Šnorr-Vaita grāfa marķēšanas algoritmā [35]. Šis algoritms ir īpaši interesants izaicinājums tam, ka viena datu struktūra bija izmantota vadības plūsmu kontrolēšanai un grāfa struktūras glabāšanai. Algoritma pareizības pierādījumam jāparāda, ka:

1) Sākotnēja grāfa struktūra tiek glabāta ar algoritmu (kaut gan to īslaicīgi saraudza algoritma izpildes gaitā);

2) Algoritms sasniedz pareizo rezultātu (visas sasniedzamas virsotnes tiek iezīmētas).

Vairākos publicētos algoritma pareizības pierādījumos [17], [19], [27], [30], [34], [38], [48] šīs divas problēmas apvienoja kopā. Metodes iekļauj apgalvojumus, nepieciešamus "kopējas situācijas" saprašanai jebkurā programmas izpildes vietā. Brojs un Pepers ievada "spoka mainīgu" metodi, un tie paši autori padara par iespējamu sadalīt šīs divas prasības: sākot no vienkārša abstrakta algoritma, kurš kā ir zināms iezīmē visas virsotnes, tiek ievadīta konkrēta datu struktūra, kā spoka mainīgu kolekcija, kurus glabā algoritms. Brojs un Pepers izmanto pilnīgi funkcionālu programmēšanas stilu un ievada jaunu abstraktu datu tipu bināram grāfam ar vairākām operācijām ar rādītājiem. Tas nozīmē, ka viņiem nācās pierādīt dažādas šo jaunu datu struktūru īpašības un viņu algoritma izcelšana prasa dažādus induktīvus pierādījumus. Turklāt, mēs ceram, ka algoritma pamatideja var būt formulēta un neapšaubāmi izskaidrota, kā rekursiva procedūra, kura reprezentē grāfu, kā masīvu kolekciju. Tālāk var būt izcelti efektīvākie algoritmi, pielietojot universālas rekursijas likvidēšanas un restrukturizācijas transformācijas.

Mēs izcēlām dažus iezīmēšanas algoritmus, kuri padara par iespējamu rādītāja pārslēgšanas idejas izmantošanu un kuri ilustrēja transformacionālu izstrādāšanu, izmantojot plaša spektra valodu:

1) Izstrādāšana sadalās četros etapos: (I) Rekursivs Algoritms; (II) Rādītāja pārslēgšanas idejas pielietošana; (III) Rekursijas Likvidēšana; un (IV) Restrukturizācija. Katrā etapā lieto universālus pārveidojumus bez sarežģītiem invariantiem un pierādījumiem;

2) Metodi var lietot arī lielām programmām: piemēram hibrīds algoritms no nodaļas 9 ir daudz sarežģītāk par vienkāršu algoritmu, bet izstrādāšanai mēs izmantojām tādas pašas transformācijas un neizdomājām jaunas idejas vai pierādījumus;

3) Induktīvu argumentu likvidēšana: taktiku, kuru mēs lietojām spoka mainīgu ieviešanai, transformacionālajā izstrādāšanā var būt pielietota vairākas reizes. Rekursivu izsaukumu aizvietošanas ar ekvivalentu specifikāciju tehnika nozīmē, ka vairākos gadījumos spoka mainīgu mūsu argumentācija balstās uz nerekursivām un neiteratīvām programmām. Tātad nav nepieciešamības izmantot induktīvus argumentus!

 Pielikumi
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