Modellgenerierungir die SAT-basierte Eigenschaftgjung

Vom Fachbereich Elektrotechnik und Informationstechnik
der Technischen Universitat Kaiserslautern
zur Erlangung des akademischen Grades
Doktor der Ingenieurwissenschaften (Dr.-Ing.)
genehmigte Dissertation

von
Dipl. Math. Markus Wedler geb. Losch
geb. in Wuppertal, Deutschland

D 386
Dekan: Prof. Dr.-Ing. Wolfgang Kunz
Gutachter: Prof. Dr.-Ing. Wolfgang Kunz, Technische Umitgt Kaiserslautern

Prof. Dr. Hans-Joachim Wunderlich, Universitat Stuttgar

Datum der mundlichen Prifung: 08.08.2006






Inhaltsverzeichnis

1.2.2 Formale Eigenschaftsprifung basierend auf deativen Schal-
tungsmodell (engl. Bounded Model Checking) . . .. .. .. ..

[L3 Beitrag dieser Ath@it . . . . . . . ...

[1.3.2  ArithmetischeBlocke . . . . . . . .. . ... ... ... .. ...
[1.4 Aufbaudieser Arbéit . . . . . . ...




iv INHALTSVERZEICHNIS

31

sequentieller Systdme . . . . . ... .. ... ....... 31

igenschaftsspracihen . . . . . . . . . . ... 35
EE 2 1 Temoorale LodiK . . . . . 36

|422 EX|stenZIeIle Ouant|f|2|er Ng . . ... ... ... 57
4.3 Implementierung des Figenschaftsprilifers . . . . ... ... .... 59
' 3] 60

B3 Normalisierudg . . . ... ... 74

551  Skalierbarkit . . . . . . . . 99
552 BoothENCOdifg . . . « v v o vt 100
' O & o o e e 102




Danksagung

Diese Arbeit ist das Ergebnis von funf intensiven Jahremagsenschatftlicher Mitarbei-
ter am Lehrstuhl von Prof. Wolfgang Kunz. Ich empfinde tietnkbarkeit fur die vielen

Moglichkeiten, die mir Prof. Kunz als Betreuer meiner fetnsngsarbeit eroffnet hat.
Seine stetige Ermutigung und Richtungsweisung hat malsgeblir Entstehung dieser
Dissertation beigetragen.

Fur die Ubernahme des Koreferates und das damit gezeigte Intesessmeiner
Arbeit, sowie die wohlwollende Kommentierung danke ichddd?rof. Wunderlich.

AuRRerdem mochte ich mich bei meinen Kollegen Dominik Sofingmar Neu-
mann, Kolja Sulimma, Evgeny Karibaev, Minh Duc Nguyen, Mdalmeier und Sacha
Loitz bedanken. Viele der hier beschriebenen Ideen sinchgeren Diskussionsrunden
gereift. Jorn Stork danke ich fur die grof3e Unterstiiggbeim Korrekturlesen.

Den Firmen OneSpin Solutions GmbH, Infineon und Siemens avde ich den
Zugang zu industriellen Verifikationsproblemen und Wedgaen. Mein Dank gebuhrt
hier besonders Raik Brinkmann fur seine UnterstutzungéeAnbindung der Verfahren
aus dieser Arbeit an die Werkzeuge der OneSpin Solutionsfcmb

In tiefer Dankbarkeit fuhle ich mich meiner Frau Andrea uodseren Kindern
Maike und Kathi verbunden. Ohne ihr Verstandnis und ihreéetsiitzung ware diese
Arbeit nicht entstanden.

Kaiserslautern, den 21.8.2006

Markus Wedler



Vi

DANKSAGUNG



Kapitel 1

Einleitung

1.1 Verifikation von SoC-Entwdlrfen

Zu den spannendsten Entwicklungen im Bereich EDA (Eleatr@esign Automati-
on) der letzten Jahre gehoren zweifellos die groRen Huoitee durch den industriellen
Einsatz formaler Methoden zur Verifikation mikroelektrectier Systeme. Die weltweit
grol3en Anstrengungen im Bereich der formalen Verifikatiom €lurch das sog. veri-
fication gap motiviert: 60 - 80 % der Entwurfskosten fur derst®m-on-Chip-Entwurf
entfallen bereits heute auf die Verifikation. Die Internaal Technology Roadmap for Se-
miconductors[[ITRO3] stellt fest, dass die Anzahl an Vedfiknsingeneuren die Anzahl
der Designer haufig im Verhaltnis 3:1 oder 4:1 Gberst®igr wenn die Verifikationsme-
thodik drastisch verbessert wird, konnen die Fortscéhiiitder Halbleitertechnologie in
einen entsprechenden Produktivitatszuwachs umgesetdew. Es besteht breiter Kon-
sens, dass eine Weiterentwicklung der konventionellerutitionstechnik alleine nicht
in der Lage sein wird, diese Lucke zu schlie3en. Grol3e gefwl der industriellen Praxis
konnten in der jungeren Vergangenheit mit formalen Meémodrzielt werden. Hierbei
wurden grundlegende wissenschaftliche Ergebnisse dgangenen Jahre konsequent
umgesetzt.

Formale Verifikationsmethoden werden heute vorwiegendli beiden folgenden Auf-
gaben eingesetzt:

e formalerAquivalenzvergleich
e formale Eigenschaftsprifung

Beide Methoden sollen im Folgenden kurz erlautert werden.

1.1.1 FormalerAquivalenzvergleich

Aufgabe des formaleAquivalenzvergleichs ist es, die funktion@guivalenz einer Spe-
zifikation zu einer Implementierung zu Uberprufen. Dieedpkation ist in der Praxis
auf Register-Transfer (RT)-Ebene oder auf Gatterebenebgeyg Die Implementierung
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2 KAPITEL 1. EINLEITUNG

liegt in der Regel als Gatternetzliste vor. Der formalguivalenzvergleich hat in den
letzten Jahren industriell grof3e Verbreitung gefundenwind zur Verifikation von Ent-
wurfsverfeinerungen (Synthese) eingesetzt. Er hat digefrtibliche Logiksimulation auf
Gatterebene weitgehend ersetzt.

Der formaleAquivalenzvergleich verdankt seinen groRRen industmiefiefolg der Tatsa-
che, dass in den meisten praktischen Fallen die folgenderahmen gemacht werden
konnen:

a) Implementierung und Spezifikation besitzen die gleichst@ndskodierung.

b) Es existieren strukturelldhnlichkeiten zwischen Spezifikation und Implementie-
rung.

Kommerzielle Werkzeuge fiir defquivalenzvergleich beschranken sich deshalb in der
Regel auf den rein kombinatorischen Fall, fur den austiefdechniken zur Ausnut-
zung strukturelleAhnlichkeiten entwickelt worden sind [JME95, Kun93, Mai8&97].

Die Ausnutzung von Struktureigenschaften war der Scklugam Erfolg des for-
malen Aquivalenzvergleichs, der aus diesem Grund manchmal alschsauktureller
Aquivalenzvergleich” bezeichnet wird. Moderne Werkzesgel in der Lage Entwiirfe
mit mehreren Millionen Gattern zu verifizieren.

1.1.2 Formale Eigenschaftspriifung

Aufgabe der formalen Eigenschaftsprufung ist es, die fHgation eines Entwurfs
auf RT-Ebene zu Uberprufen. Der Designer gewinnt Veemain die Korrektheit und
\olistandigkeit seiner Spezifikation, indem er Eigendtdraformuliert, die fur seinen
Entwurf gelten missen. Ein Werkzeug zur formalen Eigeafisprifung beweist oder
widerlegt diese Eigenschaften und liefert dem Designeritseanlassliche Information,
die eine wertvolle Erganzung zu den Simulationsergebnissif hoheren Entwurfsebe-
nen darstellt. Mit der Designvalidierung kann bereits lmegem werden, bevor das Design
vollstandig implementiert ist und bevor eine Testumgepanfgebaut ist, was zu einer
wesentlich hoheren Qualitat der entworfenen Blocketfi

Neben der Designvalidierung in frihen Phasen des Harewaseirfs wird die Eigen-
schaftsprufung auch fur andere Zwecke eingesetzt. $olDesign fur einen anderen
Einsatzzweck adaptiert werden, ohne dass der ursprinegllesigner greifbar ist, konnte
sich herausstellen, dass die Dokumentation an bestimntédiersnicht detailliert genug
ist. In einem solchen Fall kann die Eigenschaftsprufung Reverse-Engineering des
Designs eingesetzt werden. Ein Satz von Eigenschaftendateierhalten des Blocks
eindeutig dokumentiert, tragt dann haufig zum Verstédas Designs bei.

Ein weiteres Szenario ergibt sich, wenn man die Eigensgwdffung zur Validierung
solcher Designkomponenten einsetzt, bei denen die ktdesiSimulation keine ausrei-
chende Sicherheit garantiert, weil beispielsweise vietdiige Funktionalitaten von der
korrekten Implementierung eines sehr komplexen Kontfatlps abhangen.
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Als letzte Anwendungsdomane sei noch die Verwendung dggrischaftsprifung beim
Debugging erwahnt. Hier geht es darum, einen Fehler imddezil lokalisieren. Gerade
Fehler, die spat im Entwurfsprozess aufgedeckt werdew, isi der Regel sehr schwer
zu lokalisieren. Hier hilft die Eigenschaftsprifung, Hybesen Uber die Fehlerursache
schnell zu Uberprifen, ohne dass riesige Simulationéniekelt werden miissen. Eine
ausfuhrliche Darstellung industrieller Erfahrung zealberade genannten Anwendungs-
bereichen der Eigenschaftspriufung wirdliin [BJW04] gegebe

Die formale Eigenschaftsprufung wird in der Regel auf Bl&bene eingesetzt. Sie ist
bislang nicht so weit verbreitet wie déquivalenzvergleich, aber gerade in der forma-
len Eigenschaftsprufung werden zur Zeit enorme Fortdeherzielt. Es zeichnet sich
fur die kommenden Jahre eine ahnlich erfolgreiche Ediitg ab, wie sie fur den
Aquivalenzvergleich in der jungsten Vergangenheit g&dtinden hat. Diese praktischen
Erfolge beruhen u. a. auf Fortschritten in den Boolescheweiggechniken, die den algo-
rithmischen Kern der formalen Verifikationswerkzeuge tdisn.

1.2 Beweismethoden der formalen Eigenschaftsprifung

Wichtige Meilensteine bei der Entwicklung Boolescher Bestexhniken sind graphenba-
sierte Darstellungen Boolescher Funktionen und Methodergsung des Booleschen
Erfullbarkeitsproblems. Leistungsfahige Algorithmeur Losung Boolescher Probleme
sind jedoch fur den Erfolg der formalen Verifikation nur zeil ausschlaggebend. Ge-
nauso wichtig ist die Aufbereitung und richtige Formulieguder Verifikationsaufgabe
unter Ausnutzung spezieller Charakteristika des CADigetstn Hardware-Entwurfs bei
modernen Design-Flows. Viele wichtige Eigenschaften idardware-Entwurfs lassen
sich beispielsweise in beschrankten Zeitintervallemigdreren. Damit wird das iterative
Schaltungsmodell zu einem geeigneten AusgangspunkidiEigenschaftsprufung.

1.2.1 Boolesche Beweistechniken
Darstellung Boolescher Funktionen durch BDDs

Binare Entscheidungsdiagramme (engl. Binary Decisioagiams, BDDs) stellen in
heutigen Verifikationswerkzeugen nach wie vor ein wichgiy®erkzeug fur viele Be-
rechnungsaufgaben déar [Bry86]. BDDs werden in den meistgnvBlence Checkern
[KK97,Mat9€] eingesetzt und sind die Grundlage fur dadaferen des Symbolic Model
Checkings[IMcM938], einer bekannten Methode fur die foreaigenschaftsprifung.

Werkzeuge zur Losung Boolescher Erfiillbarkeitsprobleme (engl. SAT-Sokr)

Die Algorithmen des SAT-Solvings sind stark mit den Algbniten der automatischen
Testmustergenerierung (ATPG) verwandt und stellen nebarB®DDs die zweite wichti-
ge Klasse von Booleschen Beweisern dar, die in der formadgifikation von Hardwa-
re zum Einsatz gelangen. Sie sind fester Bestandteil invatgrice Checkern und wer-
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den zunehmend fir die Eigenschaftsprifung eingesebrtséhritte wurden in jungerer
Zeit vor allem durch Verbesserungen der DatenstruktureielefMMZ ~01)]. Ahnlich
wie es bereits seit geraumer Zeit fur BDDs der Fall ist, nehmun auch bei den SAT-
Algorithmen Implementierungsaspekte einen groReremRawder aktuellen Forschung
ein.

1.2.2 Formale Eigenschaftsprifung basierend auf dem itativen
Schaltungsmodell (engl. Bounded Model Checking)

Die grof3en aktuellen Fortschritte im Bereich der formal@eBschaftsprifung beruhen
auf einer Modellierung der Schaltung durch ein iterativesgtungsmodell. Die Schal-
tung wird in einem Zeitfenster voh Taktintervallen (engl. time frames) betrachtet und
die Gultigkeit von Eigenschaften lediglich innerhalbséie Zeitrahmens bewiesen. Dies
bedeutet zwar eine deutliche Einschrankung gegenulvepudezipiellen Moglichkeiten
des klassischen Model Checkings, die Praxis zeigt abes, slak auch innerhalb eines
begrenzten Zeitfensters viele wichtige Eigenschafteasintwurfs erfassen lassen. Mit
Bounded Model Checking [BC®S] (BMC) kdnnen wesentlich grofRere Blocke gehand-
habt werden als mit den herkdmmlichen Methoden des Modetkihgs. Als Beweisma-
schine dient in der Regel ein SAT-Solver.

1.3 Beitrag dieser Arbeit

Formale Verifikationswerkzeuge benotigen ein formalesdMiodes zu verifizierenden
Objekts. Heutige Werkzeuge generieren dieses Modell ansStdaltungsentwurf, der in
der Regel in einer Hardwarebeschreibungssprache (ermgwhee description language
(HDL)) vorliegt. Dazu stellen die Werkzeuge sogenannten&Ends fur die verschiede-
nen HDLs (Verilog, VHDL, System C, System Verilog) zur Megiing. Die so erzeugten
Modelle konnen dann mit unterschiedlichen Back-Ends Zisung der Verifikationsauf-
gabe weiterverarbeitet werden.

Bisher werden fur die Modellgenerierung in der Eigensdmiifung im Allgemeinen
die gleichen Syntheseverfahren benutzt wie bei der sgaténplementierung. Die-
se Verfahren zielen aber in erster Linie auf eine kosteneffiz Implementierung ab.
Optimierungskriterien sind dabei z.B. Signallaufzeit@hjpflache, etc.. In der Eigen-
schaftsprufung mussen diese Optimierungskriterien kdieesfalls zu optimalen Ergeb-
nissen fuhren. Aus Implementierungssicht kann es z.Bvsihsein, bestimmte Logiktei-
le zu duplizieren und an verschiedenen Stellen des Chipgleiighe Funktion zu berech-
nen, um dadurch die Signallaufzeit zu reduzieren. Der Wationsaufwand wird durch
solche redundante Strukturen aber eher erhoht. Das @ytimgskriterium sollte in der
Eigenschaftsprufung also die Schwierigkeit des zu IdsarBooleschen Problems sein.
Diese Arbeit stellt deshalb Methoden zur Verfugung, um iror&End eines Eigen-
schaftsprufers Modelle zu generieren, die zu leichtsb&den SAT-Instanzen fur das
Back-End fuhren. Es werden exemplarisch zwei Anwendaigsfier SAT-basierten Ei-
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genschaftspriufung untersucht, die mit bisherigen Met¢hatlr unzureichend behandelt
werden konnen. Dabei handelt es sich zum einen um die \@tiik von sequentiellem
Verhalten auf unbeschrankten Zeitintervallen und zurreagrdum die Verifikation kom-
plexer arithmetischer Schaltungsblocke. In beidendralird aufgezeigt, wie eine abge-
stimmte Kombination von Modellgenerierung im Front-Endlwdsungsalgorithmus im
Back-End des Eigenschaftspriifers zu enormer SteigerenBetformanz des Verifikati-
onswerkzeugs und damit zur Losung der Verifikationsawgdabtragt [WSKer].

1.3.1 Sequentielles Verhalten mit langen Zeitfenstern

Eigenschaften, die das Verhalten einer Schaltung Ub&egoder ggf. unbeschrankte Zeit-
fenster spezifizieren, kdnnen mit SAT-basierten Methdasher nicht behandelt werden.

Wir beschranken uns auf die Untersuchung von Sicherhgésschaften als einem Ver-
treter von Eigenschaften, die nicht in einem beschrankwtfenster bewiesen werden
konnen. Eine solche Eigenschatft legt fest, dass ein beggsFehlverhalten der Schal-
tung niemals auftritt.

Im Gegensatz dazu fordern Lebendigkeitseigenschafterss dain bestimmtes
gewunschtes Verhalten der Schaltung immer wieder aufttiebendigkeitseigen-
schaften konnen nach [BAS02] auf Sicherheitseigensehaibgebildet werden. Damit
ist die 0.g. Einschrankung lediglich technischer Natur.

Die bisherigen Verfahren zur Verifikation von Sicherhagsaschaften lassen sich in
zwei Klassen einteilen. Zunachst einmal gibt es VerfafB&L ~94McM93], die auf der
Berechnung der Menge aller erreichbaren Zustande einesvaten basieren. Aufgrund
der sogenannten Zustandsexplosion sind diese Verfahtemlias nur fur sehr klei-
ne Schaltungen praktisch einsetzbar. Einen vielverspratgn Ansatz zudberwindung
dieser Schranke stellen die induktionsbasierten Eigetftsgrifer [ABEQD, SSS00] dar.
Diese Verfahren sind insbesondere dann effizient, wennuletfizierende Eigenschaft
moglichst viel Erreichbarkeitsinformation enthalt. kEegt deshalb nahe, Invarianten zu
generieren und mit der Eigenschaft gemeinsam zu verifiziere

Die Bestimmung von Erreichbarkeitsinformationen ist bektch ein hoch komplexes
Problem und selbst approximative Verfahren scheiterrfigpdir Designs von realisti-
schen Grolenordnungen. Ein Freiheitsgrad bei der Maaledigerung, der in diesem
Zusammenhang noch weitgehend ungenutztes Potentiat, bietg in der Zustandsko-
dierung fur die Komponenten eines Hardwaredesigns. Dstatulskodierung des Desi-
gns kann fur die Eigenschaftsprufung prinzipiell unaidig von der spateren Design-
Implementierung gewahlt werden.

Im Kontext der induktionsbasierten Eigenschaftsprifuig diese Kodierung nun dar-
auf abzielen, dass sich Erreichbarkeitsinformation fés dntstandene Modell leichter
gewinnen lasst. Es zeigt sich, dass eine geeignete Zisktadierung die Generierung
von Invarianten unterstutzt.
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1.3.2 Arithmetische Bbcke

Wie bereits il ZI.ZJ2 erlautert, bildet das iterative Sthr@dsmodell die Grundlage fir die
SAT-basierte Eigenschaftsprifung. Moderne SAT-Solved sber oftmals nicht in der
Lage, Instanzen zu losen, die der Verifikation arithméscSchaltungen dienen. Typi-
scherweise scheitert die SAT-basierte Eigenschaftspgibei Datenpfaden mit grof3en
oder vielen arithmetischen Blocken. Diesem Problem stegmel3e Erfolge bei der Veri-
fikation der Kontrolllogik gegentber.

In den Datenpfaden begnigt man sich aus Komplexitatsigni haufig mit unvoll-
standigen Beweisen, die mit Hilfe sogenannter Bit-Stcliechniken gewonnen werden.
Durch die Beschrankung des Beweises auf einzelne Bits édagenpfades wird dabei
die Komplexitat ausreichend reduziert. Dies genuigt alen Fallen, um Fehler im De-
sign aufzudecken, kann jedoch nie die Abwesenheit solattdeFgarantieren. Besonders
Fehler in Spezialfallen werden dabei haufig Ubersehestiviért durch dieses Vorgehen
wurden deshalb iri [JohD1,JO01] automatische Verfahrewiekelt, die die Bitbreite ei-
nes Datenpfades reduzieren. Die dabei entstehenden Mai®l oftmals immer noch zu
grol3 und es gibt Falle, in denen gar keine Reduzierung istogdt. Schwierig wird dies
insbesondere dann, wenn arithmetische Blocke aus Pafagniinden auf der Bitebene
entworfen werden.

Die enge Verflechtung von Bitebene und Wortebene stellt agieh sogenannten
Wortebenen-Solver, welche entweder auf Integer Lineagmroming (ILP) [BDO2,
FDKO1[ZKC01] oder auf Constraint Logic Programming (CLETCRO1] basieren, vor
schwer Uberwindbare Probleme. Dies liegt darin begrijritdesss Wortebenen-Solver im
Booleschen Teil der Probleme nicht wesentlich mehr Infaion@n zur Beschrankung
des Suchraums deduzieren konnen, als dies bei SAT-Saleerffall ist. Dies fuhrt zu er-
heblichem Mehraufwand, da diese Solver fir jeden Entsicimgisschritt wesentlich mehr
Rechenzeit benotigen.

Ein weiteres Problem fur Solver der Wortebene bestehhddsass sich die Zwischener-
gebnisse in den Pipeline-Stufen eines Designs oftmalsight auf der Wortebene mo-
dellieren lassen. In diesen Fallen degeneriert das WemtaProblem zu einem SAT-
Problem mit nur sehr geringem Wortebenenanteil. Bei Vedueg von ILP-Techniken
kommt noch hinzu, dass Multiplikationen hier erst nochdingiert werden mussen.
Gefolgert wird aus dieser Problematik, dass nur die Entlwiak hybrider Solver einen
Ausweg darstellt. Die Kombination von Bitebenen- und Woetgen-Solvern stellt sich
allerdings als schwierig heraus. So besitzen die Solverein Rlegel unterschiedli-
che Problemdarstellungen, was den Austausch von Infoometi Uber die jeweiligen
Nichtlosungsgebiete erschwert. Erste Ansatze, dieeddesbleme angehen, findet man in
[ABC02] und [CKO3]. Dabei verallgemeinelt [AB@Z] den Davis-Putnam-Logeman-
Loveland-Algorithmus (DPLL) fur pseudo-Boolesche Coastts, die Anstelle von Klau-
seln zur Problemdarstellung verwendet werden. Des AnsatZGK03] verknipft linea-
re Gleichungen als elementare Aussagen zu einer Booleswrerel. In beiden Fallen
bleibt unklar, wie man die kritischen BMC-Probleme auf &rsten der betrachteten Pro-
blemklassen abbilden will.
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Ein weiterer Impuls fur die Verifikation arithmetischeriadtungen wurde vori [SK01]
ausgeldst. Darin wurde eine Methode fiir d&quivalenzvergleich fir Multiplizierer
entwickelt, die auf einer Beschreibung der Schaltungen dmuf arithmetischen Bit-
ebene beruht. Diese Beschreibung enthalt partielle Rtedund ein Netzwerk aus 1-
Bit-Additionseinheiten (Halbaddierer, Volladdierer, R Um zu beweisen, dass eine
Gatternetzliste einen Multiplizierer implementiert, dgtiese Beschreibung aus der Netz-
liste extrahiert. Die Extraktion ist in der Eigenschaftdpng allerdings uberflissig, da
man die benotigte Information auch im Front-End genenidann. Es stellt sich viel-
mehr die Frage, wie man die Beschreibung auf der arithntetis8itebene nutzen kann,
um SAT-Instanzen aus der Eigenschaftsprifung zu losemnEersten Ansatz dazu lie-
fert WSK044a], indem die Information uiber die Additionsnwerke in der SAT-Instanz
genutzt wird, um den Suchraum eines SAT-Solvers zu besdéneDies geschieht, in-
dem die Vorwartspropagierung innerhalb der Additionaswerke verbessert wird. Der
Ansatz hat sich lokal, d.h. fur die einzelnen Additiongmedrke, als gewinnbringend her-
ausgestellt. Allerdings reichen diese Gewinne nicht ansgdem exponentiellen Blowup
zu begegnen, der in stark optimierten Datenpfaden mit mehi@ithmetischen Blocken
beobachtet wird.

In dieser Arbeit wird deshalb eine neue Normalisierundstécauf der arithmetischen
Bitebene vorgeschlagen. Als Basis dieser Technik wird Begchreibung auf der arith-
metische Bitebene (ABL) fur arithmetische Problembedtite entwickelt, die neben
den partiellen Produkten und den Additionsnetzwerken alecleiche aus der Proble-
minstanz beriicksichtigt. Letztere dienen als Bezugstaufik die eigentliche Normali-
sierung.

Im Rahmen dieser Arbeit werden die normalisierten Instanz® einen SAT-
Solver [ESO3B] weitergereicht. Es ist allerdings genausmglioh, hybride Solver wie
in [ABCT02,[CK03] zu benutzen. Der vorgeschlagene Ansatz sollth aier nutzlich
sein, indem Abstraktionen auf der Wortebene bereitgésteliden, welche diese Solver
ausnutzen konnen.

1.4 Aufbau dieser Arbeit

In Kapitel2 werden die fundamentalen Notationen und Bégafis Schaltungstheorie
und formaler Logik eingefuhrt, soweit sie fur diese Atbain Bedeutung sind.
Aufbauend darauf wird in Kapitdll 3 der Stand der Technik im @emalen Eigen-
schaftsprufung fur synchrone digitale Schaltungen elstajlt. Hierbei werden die zwei
Problemfelder identifiziert, fur die bisher keine geeigmeVerfahren existieren.

Zur Losung der Probleme bei Eigenschaften in unbesckeanKeitfenstern werden
dann in Kapite[¥ Freiheitsgrade bei der Modellgenerierimg-ront-End des Eigen-
schaftsprifers ausgenutzt. Die erzeugten Modelle egladie effiziente Generierung von
Invarianten fur die induktionsbasierte Eigenschafifyomg.

Um das Verfahren zur Normalisierung einer Beschreibungdaufarithmetischen Bit-
ebene (ABL) von Schaltung und Eigenschaft anzuwenden heslon Kapite[b vorge-
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stellt wird, muss diese Beschreibung bei der Modellgenanig erzeugt werden. Durch
die Normalisierung wird die zu l6sende SAT-Instanz draschtvereinfacht.
AbschlieBend wird in Kapitéll6 auf die zukiinftigen Perdpain dieser Arbeit eingegan-
gen und geplante Erweiterungen der vorgestellten Venfeskezziert.



Kapitel 2

Grundlagen

Dieses Kapitel fuhrt in aller Kiirze die fundamentalen heshatischen Konzepte und
Notationen ein, die im Rahmen dieser Arbeit von Bedeutund.ddem erfahrenen Le-
ser werden diese wohlvertraut sein. Deshalb empfiehlt ¢ dieses Kapitel ggf. zu
Uberspringen und spater bei Bedarf darauf zurickzukemr&s liegt in der Natur der
Sache, dass eine solche Einfuhrung niemals erschopéeméann. Aus diesem Grund sei
auf die vielen guten Textbucher zur diskreten MathematiB.([GKP94| GT95, Kalg86]),
Schaltungstheorie (z.B._[Kaf94]), formalen Logik (z.BcH80]) und zu Verifikationsal-
gorithmen (z.B.[[HS96]) verwiesen, sofern der Bedarf zutig¢dung besteht.

2.1 Relationen

Unter dem kartesischen Produktx B zweier Mengem und B versteht man die Menge
aller geordneten Paafe,b) mit a € A undb € B. Jede Teilmengd®kk C A x B des
kartesischen Produkts wird (binare) Relation zwiscHaimd B genannt. Fifa,b) € R
schreiben wir auclwRb. Im Fall A = B sprechen wir von einer Relation auf. Die
folgende Definition benennt einige interessante Eigerfsamaon Relationen.

Definition 2.1. (Eigenschaften von Relationen)
SeiR eine Relation aufi.

o Reflexivitt: R heil3t reflexiv genau dann, wekin € A : z Rz gilt.

e Symmetrie:R hei3t symmetrisch genau dann, werny € A : (xRy = yRz)
gilt.

Antisymmetrie: R heil3t antisymmetrisch genau dann, wenn
Ve,y € A: ((xRy NyRx) = = =y) gilt.

Transitivitat: R heil3t transitiv genau dann, wenn
Va,y,z € A: ((zRy NyRz) = xRz) gilt.

Totale Relation: R heif3t (links) total genau dann, weiis € A Jy € A : =Ry qilt.

9
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e Eindeutigkeit: R heil3t (rechts) eindeutig genau dann, wefny, z € A : xRy A
xRz = y = z qgilt.

Auf Basis dieser Eigenschaften kbnnen die wichtigen Reatypen derAquivalenz-,
Ordnungsrelation und Funktion definiert werden.

Eine links totale, rechts eindeutige Relatibrwird Funktion genannt. Statt/'y schreibt
man bei Funktioned’(x) = y.

Unter einerAquivalenzrelatiorversteht man eine reflexive, symmetrische und transitive
Relation. Eine solchAquivalenzrelation aufl induziert eine Zerlegung der Grundmenge
Ain Aquivalenzklassen. Diese sind aufgrund der Transitiyig@arweise disjunkt. Umge-
kehrt definiert jede Zerlegung der Grundmenge in paarwasgarkte Teilmengen eine
Aquivalenzrelation.

Ist eine Relation reflexiv, antisymmetrisch und transitird sie eineHalbordnungoder
Ordnungsrelatiorgenannt. Gilt daruiber hinaus fur je zwei Elementé € A: aRb oder
bRa, so heil3t die Relatiototale OrdnungUnter einer (total) geordneten Mengeverste-
hen wir eine Menge, die durch eine (totale) Ordnungsrelai@eordnet wird. Entfernt
man aus einer (totalen) Ordnung die Diagonfdle =)|z € A} so spricht man von einer
strikten Ordnung. Strikte Ordnungen werden in dieser Antbeich Hinzufugen der Dia-
gonale mit der entsprechenden Ordnung identifiziert. leregeordneten Menge lassen
sich bestimmte Elemente identifizieren.

Definition 2.2. (Besondere Elemente einer Halbordnung)
Sei< Halbordnung aufA und B C A.

e Obere Schranke vor3: Eine obere Schranke voB ist ein Element: € A mit
Vb e B :b< a. Giltfernera < o fur alle anderen oberen Schrankehvon B, so
heil3ta kleinste obere Schranke von B.

e Untere Schranke vonB: Eine untere Schranke vah ist ein Element: € A mit
Vb e B :a <b. Giltfernera’ < a fir alle anderen unteren Schrankehvon B, so
heil3ta grofRte untere Schranke von B.

e Maximum: Ist die kleinste obere Schrankevon B in B enthalten, so heilt
Maximum.

e Minimum: Ist die gol3te untere Schrankevon B in B enthalten, so heil3t Mini-
mum.

Eine geordnete Mengé heif3tVerband wenn jede Mengéa, b} C A eine kleinste obere
Schrankesup({a, b} )und eine groRte untere Schranki {a, b} ) besitzt. Die Operationen
sup undinf eines Verbandes werden haufig auch mitind - bezeichnet. Wir schlie3en
uns im Folgenden dieser Notation an. Aus der Definition debaseds folgt unmittelbar,
dass ein Verband jeweils ein eindeutiges Maximum und eitigiesi Minimum enthalt.

Das Maximum bezeichnen wir mit das Minimum mit0. Mit Hilfe des Verbands wird

in AbschnittfZ.B die Boolesche Algebra definiert. An dies&ll8 seien bereits einige
Rechenregeln fur den Verband angegeben.
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Satz 2.1.In einem Verband gelten die folgenden Rechenregeln:
e Idempotenza-a=a+a=a

Kommutativiit: a -0 =b-aunda +b=>b+a

Absorption:a + (a-b) =a=a- (a+b)

Assoziatividt: a - (b-¢) = (a-b)-cunda+ (b+¢) = (a+b) + ¢

0-1-Gesetzes +0=a,a-0=0,a-1=a,a+1=1

2.2 Graphen

Ein (gerichteter) GraphG = (V, F) besteht aus einer Menge von Knot€nund ei-
ner Menge von Kanten in Form einer binaren Relatiorauf V. E wird dabei auch
Adjazenz- oder Nachbarschaftsrelation genannt. Die Eigfgaften eines Graphen sind im
wesentlichen durch seine Adjazenzrelation bestimmt.ti&@re Eigenschaften fur Rela-
tionen aus Abschnili2.1 gelten analog fir Graphen. SansBeaph beispielsweise sym-
metrisch genau dann, wenn seine Adjazenzrelation synmsubtist. Im Rahmen dieser
Arbeit betrachten wir stets gerichtete Graphen. UngeztehGraphen lassen sich leicht
durch symmetrische Graphen modellieren. Durch Hinzunatienenvertierten Kanten
E' = {(v,w)|(w,v) € E} geht man von einem gerichteten Graphen zu dem entspre-
chenden ungerichteten Graphen Uber. Die Teilmengemelatinduziert eine Untergra-
phenrelation« wie folgt:

G=V E)<xG=(V,E):= (V' CV)A(E' CE).

Der Eingangsgrad eines Knotenc V' ist die Anzahl der eingehenden Kanten, v) €
E, der Ausgangsgrad die Anzahl der wegfuhrenden Kagien) € E. Die Summe aus
Eingangsgrad und Ausgangsgrad heif3t Grad des Knoten

Ein Knoten mit Eingangsgrad 0 witQuellg ein Knoten mit Ausgangsgrad®enkege-
nannt. Unter eineBchlingeverstehen wir eine Kante, v) € £ mitidentischem Anfangs-
und Endknoten.

Eine endliche Folge adjazenter Kantgn,, v2), (va, v3), .. ., (Vn_2, Un_1), (Vn_1,vy)) ISt
eine Kantenfolge Gilt v; = v,, so heil3t die Kantenfolggeschlosserandernfalls heif3t
sieoffen Sind die Kanten einer Kantenfolge paarweise verschiestenennen wir diese
KantenfolgeKantenzugSind die Knoten, mit Ausnahme des Anfangsknotensnd des
Endknotens,,, paarweise verschieden, so heildt eine Kantenfdfgd Ein Pfad mitv; =
v, heildt geschlossen und wird augpklusgenannt. Ist dies nicht der Fall, heil3t der Pfad
offen. Ein Graph ohne Zyklen wird azyklischer Graph genahiit jede Kantdv, w) €

E heil3tv direkter Vorganger vomw und umgekehriv direkter Nachfolger von. Sind
beide Knoten durch einen Pfad verbunden, so spricht manrasitiven Vorganger bzw.
transitiven Nachfolger. Die Menge der (transitiven) \@mgér bzw. Nachfolger wird auch
als (transitiver) Fanin bzw. Fanoutezeichnet.
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Ein Graph, dessen Knoten paarweise durch Pfade verbundénteif3t stark zusam-
menhangend. Ist fur einen gerichteten Graphen ledigleahentsprechende ungerichtete
Graph zusammenhangend, so spricht man von schwachem dgsdrang.

Ein Baumist ein ungerichteter, azyklischer und zusammenhange@daph. Oftmals
wird in einem Baum ein Knoten als Wurzel markiert. Knoter, diir einen benachbarten
Knoten haben, heiReBlatter des Baums.

2.3 Boolesche Algebra

Die Boolesche Algebra ist das fundamentale mathematis@rkadug zur Synthese, Ve-
rifikation und zum Test digitaler Schaltungen. Bereits in d830er Jahren hat Shannon
in [Sha38] gezeigt, dass das Verhalten solcher Schaltuthgesh die zweiwertige Boole-
sche Algebra beschrieben werden kann. Boolesche Algeassen sich sehr elegant als
komplementarer, distributiver Verband definieren.

Definition 2.3. (Boolesche Algebra)
Ein Verband auf der MengB heil3t Boolesche Algebra, wenir 1z, b, ¢ € B qilt:

e Distributivitat: a - (b+c¢) = (a-b)+ (a-c)unda+ (b-¢c) = (a+b) - (a+c)

e Komplement: Er jedes Element € B existiert eine eindeutiges Elemene B
Mmita-a =0unda +a = 1.

Die hier vorgestellte Definition der Booleschen Algebraniatirlich nur eine mogliche
Variante unter vielen. Eine aquivalente Definition etimaan, wenn man die so genann-
ten Huntington-Axiome zugrunde legt. Dabei wird die Mengenit zwei Operationen
+ und- betrachtet, fur die eine Reihe von Gesetzen gelten. Diesekommutativitat,
Distributivitat, Komplement und 0-1-Gesetze. Es ist sagaglich, die Boolesche Alge-
bra mit einer einzigen Gleichung zu definieren. Dies wurdMXFE T02] gezeigt.

Die folgenden Verbande sind Boolesche Algebren:

Beispiel 2.1.(Schaltalgebra)
B = {0,1} mit0 < 1. Diese Algebra wird auch Schaltalgebra genannt. Die Operan
+ und- und das Komplement werden dabei oftmals auch dutch und— bezeichnet.

Beispiel 2.2.(Bitvektoralgebra)
B" mit (ay,...,a,) < (by,...,b,) :& Via; < b;. Diese Algebra wird auch Bitvektoral-
gebra genannt.

Beispiel 2.3.(Boolesche Funktionen) Die Menge der Booleschen FunkiignelB" —
Bmit f < gV, f(z) < glx).

Beispiel 2.4.(Bitvektorfunktionen)
Die Menge der Bitvektorfunktioneh: B" — IB" mit f < g =< V. f(z) < g(z).
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Beispiel 2.5.(Potenzmenge)
Die Potenzmeng® (M) mit der Teilmengenrelatioa.

Im Folgenden verstehen wir unter einer Booleschen Algetats die Schaltalgebra. Zur
Verbesserung der Lesbarkeit filhren wir noch folgende Syendin:

e XOR:a ® b :=ab+ ab
e Aquivalenz:a=b:=a® b
e Implikation:a = b:=b<a:=a+b

e If-Then-Else:ite(a,b, c) := (ab) + (ac).

2.4 Darstellungen Boolescher Funktionen

Zur Beschreibung des Verhaltens kombinatorischer degit&8ichaltungen eignen sich
Boolesche Funktionen, wie sie in Abschiiffl2.3 in Beispid @rwahnt wurden. Typi-
scherweise werden digitale Schaltungen aus Gattern aatgiatie logische Grundfunk-
tionen (+,-,@®,—,...) implementieren. Gatter sind elektronische Bausteine eitien
oder mehrere Eingange und einen Ausgang besitzen. Dien8pgram Ausgang eines
Gatters hangt von den Eingangsspannungen ab. Man urgatstieweils zwei Span-
nungspegel "high” und "low” und weist diesen die logischear®1 und0 zu. In Tabel-
le[Z3 sind einige Standard-Logikgatter dargestellt.

Eine Menge von Logikgattern heilinktionellvollstandig oder auch einBasisfir den
Raum der Booleschen Funktionen, wenn sich jede Booleschktiba als Komposition
der Schaltfunktionen der Gatter darstellen lasst. SaBst{ZJND, ODER, INVERTER
funktionell vollstandig, wobei man sogar entweder UND io@®OER noch aus dieser
Menge entfernen kann. Damit sind ag8lAND } und{NOR} funktionell vollstandig. Im
Rahmen dieser Arbeit wird das funktionale Verhalten vonaBaimgen betrachtet. Des-
halb kdbnnen Gatter mit ihrer Schaltfunktion identifiziestrden.

Im Folgenden werden wir nun einige Darstellungen fiir Bsedhe Funktionen einfiihren,
die fur die formale Hardware-Verifikation von Bedeutungdbi

2.4.1 Wabhrheitstafel

Die Wahrheitstafel einer Booleschen Funktipn B" — IB enthalt fur jede de2” Ein-
gabekombinationef;, . .., z,) den Funktionswerf (z1, ..., z,). Da die Funktion ein-
deutig durch die Menge ihrer Funktionswerte definiert iahdelt es sich bei der Wahr-
heitstafel um eine bis auf Permutation der Zeilen eindeubgrstellung. Eine solche
Darstellung wird auch kanonisch genannt. Allerdings ist \iahrheitstafel nicht kom-
pakt. Es werder2” Eintrage zur Darstellung benotigt. Daher ist die Wahdtafel nur
fur sehr kleine Funktionen praktikabel. Tabéllel 2.2 istBeispiel fur eine Wahrheitstafel
einer Funktionf : B® — IB.
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| Gattersymbol | Name | Schaltfunktion|
a
o
iy
AND o=a-b
a
DY
OR o=a+b
a
o] P
NAND o=a-b
a
o]
o)
NOR o=a+b
a
o]
TR
XOR o=a®db
a : [0}
INVERTER | 0o =1

Tabelle 2.1: Beispiele fur Grundgatter

H f(I1,$2,$3) ‘

8
-
&
I\
8
w

0[0]| O 0
0(0]|1 1
0(1]|0 0
011 1
1,00 0
1101 0
1,10 1
1111 1

Tabelle 2.2: Wahrheitstafel der Funktigiw,, xo, 23) = 1 - ©9 + 771 - x3
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2.4.2 Normalformen

In diesem Abschnitt wird gezeigt, dass sich jede Booleschmkifion in eine aquivalente
zweistufige Darstellung Uberfihren lasst. Dies Dalsitegl setzt sich aus Variablen bzw.
negierten Variablen zusammen. Hitteral ist eine Variabler oder seine Negation. Ein
Produkttermist die Konstanté oder ein Produkt von Literaleip -5 - - - - - I - I, wobel
keine Variable mehrfach vorkommt. Ein Produktterm hé8ttermfur IB”, wenn er alle
Variablenz, ..., z, enthalt. EinSummenterrst die Konstanté® oder eine Summe von
Literalenl; + I, + - - - + [, wobei keine Variable mehrfach vorkommt. Ein Summenterm
hei3tMaxtermfir IB", wenn er alle Variablen,, . . ., x,, enthalt.

Eine Summe von Produkttermen hedisjunktive Normalform (DNFE)Ein Produkt von
Summentermen heiRonjunktive Normalform (KNEDie Summenterme einer KNF wer-
den auch Klauseln genannt. Enthalt eine DNF nur Minterroastssiekanonisch Eine
KNF, die nur Maxterme enthalt, ist ebenfakanonisch Die beiden letzten Aussagen
sieht man leicht ein, wenn man sich verdeutlicht, dass j&tier bzw. Maxterm genau
einer Zeile der Wahrheitstabelle entspricht. Die kandresSONF enthalt alle Minterme,
fur welche die Funktion den Weit annimmt. Analog enthalt die kanonische KNF alle
Maxterme, fur welche die Funktion verschwindet.

Die Funktion aus unserem Beispiel in Tabélld 2.2 ist besdgHNF gegeben. Allerdings
ist diese noch nicht kanonisch. Die kanonische DNF lautet:

(w1, 20, 03) =71 - T3 - 23+ 71 - Ta - T3+ X1 - To - T3 + 1 - Ty - T3,
Aus der Wahrheitstabelle liest man ferner die kanonisché& liht
(@, 20, 23) = (v1 + 22 +23) - (21 + T3 + 23) - (T1 + 22 + 3) - (T7 + 22 + T3).
Eine weitere KNF flrf ist

f(.Tl,.TQ,ZCg) = (561 + .T3) . (.TQ + 563) . (.T_1+ 562).

Im Allgemeinen kann eine Boolesche Funktion mit Hilfe desu8ton’schen Entwick-
lungssatzes in eine der beiden Normalformen tberfuhidare Um diesen Satz aufstellen
zu konnen, soll zunachst der Begriff des Kofaktors ein@olBschen Funktion eingefiihrt
werden.

Definition 2.4. (Kofaktoren Boolescher Funktionen)

Seif : B" — IB eine Boolesche Funktion und sei € BB. Die Funktion f|,,—,, :
B" ' — B mit f|y—0,(x1,. .., Tp_1) := f(z1,. .., 21,05 Ti, . . ., T,_1) heilt Kofaktor
von f zum Wert; fur ;.

Man erhalt einen Kofaktor der Funktion also durch Einsewi@es Wertes fur;. Damit
kann nun der Shannon’sche Entwicklungssatz formuliertiesmr
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Satz 2.2.(Shannon’'scher Entwicklungssatz)
Fur jede Boolesche Funktiofi: B" — IB und jede Variable:; gilt:

a) f=uaif

Das Beispiel in diesem Abschnitt zeigt schon, dass die Bgsaft der Kanonizitat zu
Lasten der Kompaktheit der Darstellung einer Boolescherkfian gehen kann. Die ka-
nonische DNF und KNF einer Funktion wachsen im Allgemeingmoaentiell mit der
Variablenanzahl, was ja schon bei der Wahrheitstafel athiéd angefuhrt wurde.
Neben der Shannon’schen Dekomposition sind eine ganzee Regiterer Dekomposi-
tionen untersucht worden. Beispielhaft sei hier noch digitp@ Davio-Dekomposition
genannt.

z;=1 + x_z : f z;=0 Und

Satz 2.3. (Positive Davio-DekompositionfFur jede Boolesche Funktiofi : B" — IB
und jede Variabler; gilt:

f - f|a:i:0 ¥ xif|$i:1 S¥ xif|a:i:0

Iterierte Anwendung dieser Dekomposition liefert eine siedige Darstellung der Funk-
tion aus XOR-und UND-Gattern. Fur eine detaillierterefiimung in die Theorie der
Dekompositionen sei der Leser auf die vielfaltige Litargz.B. [DB98]) verwiesen.

2.4.3 Bimare Entscheidungsdiagramme

Binare Entscheidungsdiagramme sind urspringlich van|[Lee59] und Akers [Ake78]
vorgeschlagen worden, um Boolesche Funktionen zu reqtiasen. Die weitverbreitete
Anwendung ist allerdings hauptsachlich durch Bryant’syf8] Idee, auf den Variablen
einer Funktion eine totale Ordnung einzufihren, ausjelrden. Dazu wird mit jeder
Variablen ein Index assoziiert. Die so eingeschrankteag2imme werde®rdered Bi-
nary Decision Diagram (OBDDyenannt.

Definition 2.5. (OBDD )

Ein OBDD ist ein gerichteter, azyklischer Gragh = (V, E') mit genau einer Quelle
(Wurzel), wobei jeder Knotene V, der keine Senke (Blatt) ist, mit einem Index irfdégx
markiert wird, der auf eine Variable der Mende, ...z, } verweist. Jeder Knoten ¢
V', der kein Blatt ist, hat genau zwei Nachfolger highund low(v). Jedes Blatb ist mit
einem Wert value) € IB markiert. Fur jede Kante(v, w) € E, bei derw kein Blatt ist,
gilt: index(v) < indexXw).

Mit dieser Definition ist allerdings nur die Struktur eineBODs festgelegt. Es bleibt, die
Semantik eines OBDDs festzulegen. Dazu ist fur jeden OBIDE Boolesche Funktion
anzugeben, die von diesem OBDD reprasentiert wird. Disslgeht in Definitioi 2J6.
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Definition 2.6. (Semantik von OBDDS)
Jeder Knoterny eines OBDD definiert eine Boolesche Funktion
fU:B" — IB mit:

o fU(z1,...,z,) = valugv), fallsv ein Blatt ist und

o fU(xy,...,m,) =T fOU) 4 gy - fIGNC) falls v kein Blatt und indefw) = 4.

Ein OBDD mit Wurzelv stellt also die Funktiory” dar. Die Funktionenf"on®) pzw.
flow@) entsprechen den Kofaktoren beziigliGhyex.)-

Ein OBDD kann isomorphe Untergraphen enthalten. Fordert fanOBDDs, dass al-
le isomorphen Untergraphen durch einen festgelegtenetertinrer Isomorphieklasse
substituiert werden, so erhalt man die sogenannten rederi OBDDs (ROBDDSs). Ein
ROBDD ist insbesondere eine kanonische Darstellung fig Boolesche Funktion. Die
Basisoperationen der Booleschen Algebra konnen auf RGBDPolynomieller Zeit in
der Anzahl der Knoten durchgefiihrt werden. ROBDDs sindiniah kein Allheilmittel
zur Behandlung unlosbarer Probleme. Einige Boolesch&tiamen benotigen namlich
ROBDDs von exponentieller GroR3e. Exemplarisch sei hierStihaltfunktion einer Mul-
tiplikation genannt. Die ROBDDs fur diese Funktion waahsmter jeder Variablenord-
nung exponentiell mit der Anzahl der Variablen. Haufig dgiagie Grofle des ROBDDs
jedoch sehr stark von der vorgegebenen Variablenordnunoaikann zwischen expo-
nentieller Grofl3e im schlimmsten Fall und linearer Gra3doesten Fall variieren.

Da das Problem, die optimale Variablenordnung zu findenvblRtandig ist, wurde
an dieser Stelle sehr viel Forschungsaufwand betriebengute Heuristiken zu ent-
wickeln. Allerdings konnte fur einige Funktionen, wie dagithmetische Multiplikati-
on, nachgewiesen werden, dass der ROBDD bei jeder Variatleang exponentiell
wachst|[Bry86].

Abbildung 2.1: BDD vonf(xy, z2, x3) = 1 - ©o + T7 - 23 zur Variablenordnung; <
Ty < T3

In AbbildunglZ1 ist abschlie3end noch ein ROBDD fur diedpélfunktion aus den vor-
herigen Abschnitten dargestellt. Im Folgenden benutzerdem Begriff BDD als Syn-
onym fur den Begriff ROBDD.
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2.4.4 Boolesche Netzwerke

Ein Boolesches Netzwerk ist eine technologieunabhanBigschreibung einer kom-
binatorischen Schaltung. Die Implementierung einer Suhgl auf Basis der in Ab-

schnittZ4.P eingefiihrten Normalformen Boolescher Fiomlen erzeugt zweistufige
Schaltungen, d.h. jeder Pfad von einem Eingang zu einemakgsder Schaltung enthalt
maximal zwei Gatter, wobei die Inverter nicht mitgezahétrden. Haufig erhalt man we-
sentlich kleinere Schaltungen mit der gleichen Funktioenmman mehrstufige Darstel-
lungen Boolescher Funktionen zulasst. Der Aufbau einleheo Darstellung wird durch

den Begriff des Booleschen Netzwerks prazisiert.

Definition 2.7. (Boolesches Netzwerk)
Ein Boolesches Netzwerk ist ein Trigéf, £, F'), wobeiG := (V| E) ein gerichteter
azyklischer Graph und F eine Menge Boolescher Funktiorteeasdass gilt:

a) Die Menge der Knoten ist wie folgt partitioniert:ist die Menge der Quellen und
wird als Menge der Eingnge bezeichne@ ist die Menge der Senken und wird als
Menge der Ausiange bezeichnef = V \ (I U O) wird als Menge der internen
Signale bezeichnet. Die Knoten aushaben genau einen Vaigger.

b) Jedem Knotem € S mit direkten Vor@gngernuvy, ..., v, € V wird einen-stellige
Funktionf, : B" — IB € F' zugeordnet.

Bemerkungen:
Wir betrachten ein Boolesches Netzwéik £, F') mit einer Menge von Eingangeh=
{i1,...,i,}. Jedem Knotem € V kann eine Boolesche Funktign : B* — IB, wie

folgt, zugeordnet werden:
e Furjeden Eingang (I =1...k) seig;, (z1,...,zx) == ;.

e FUr jeden internen Knotemmit direkten Vorgangern,, ...,v, € V.
seig, = fU<gU17 e 79%)'

e Fur jeden Ausgang mit direktem Vorgangeu, seig, := g,, .

Ein Boolesches Netzwerk mit der Eingangsmenge {i1, . . ., it} und Ausgangsmenge
O = {o4, ..., 0, } ist also eine Darstellung der Booleschen Funktioggn. . ., g, oder
der Bitvektorfunktiory : B* — B™ mit

9(x1, oo k) = (Goy (T1y - oy Th), - ooy Gopy (T4, - -, Tk))-

Beschrankt man sich bei der Mengeauf die Schaltfunktionen von Gattern, so spricht
man auch von einer Gatternetzliste. In Abbildling 2.2 istBsispiel fir eine Gatternetz-
liste dargestellt.

Desweiteren lasst sich die Definition des Booleschen Natzsvieicht auf die sogenann-
te Wortebene Ubertragen, indem man die Knatea V' des Graphen mit Gewichten
w(v) € IN versieht, die der Bitbreite eines internen Signals entéy@e. Die Knoten wer-
den dann mit Bitvektorfunktionen markiert, die zu den Baiben des jeweiligen Knotens
und seiner Vorganger passen.
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Abbildung 2.2: Gatternetzliste fif(a, b,c,d) = ((a +b) - b) & (a + b+ d)

Definition 2.8. (Bitvektornetzliste)
Eine Netzliste aus Bitvektorfunktionen (Bitvektornsteliist ein TripelV, E, F), wobei
G := (V, E) ein gerichteter azyklischer Graph und F eine Menge von Ritréunktionen

ist, so dass gilt:
a) Jedem Knoten € V' ist eine Bitbreitew(v) zugeordnet.

b) Die Menge der Knoten ist wie folgt partitioniert:ist die Menge der Quellen und
wird als Menge der Ein@inge bezeichne@ ist die Menge der Senken und wird als
Menge der Ausange bezeichnef = V \ (I U O) wird als Menge der internen
Signale bezeichnet. Die Knoten aushaben genau einen Vaigger.

c) Jedem Knotem € S mit direkten Vorgngernvy, ..., v, € V wird eine Bitvektor-

funktion
fo: B — Bv® ¢ F k= Z w(v;)

i=1...n

zugeordnet.

Bemerkung: Die Globalfunktiom, eines Knotens einer Bitvektornetzliste erhalt man
vollig analog zur Globalfunktion eines booleschen Netkse

Abschliel3end wollen wir ohne Anspruch auf Vollstandiglesne Liste typischer in Bit-
vektornetzlisten verwendeter Funktionen angeben. EinktexSemantik dieser Funktio-

nen findet man in[Bri03].
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| Bitvektorfunktion |

Typ | Beschreibung

not

minus
uand

uor

uxor
zeroextend
signextend

unar
unar
unar
unar
unar
unar
unar

bitweise Negation

Berechnung von-z

Konjunktion aller Bits des Vektors
Disjunktion aller Bits des Vektors
Paritat der Bits des Vektors
Anhangen von fuhrenden Nullen
Vorzeichen-Erweiterung

and
or
xor
add
mult
div
mod
ror
rol
shr
shl
€q
It
concat
slice

binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar
binar

bitweise Konjunktion

bitweise Disjunktion

bitweise Antivalenz

Addition

Multiplikation

Division (mit Rest)

Rest bei Division
Rechtsrotation

Linksrotation

logisches Rechtsschieben
logisches Linksschieben

Test auf Gleichheit

Vergleich bzgl. "kleiner’Relation
Konkatenation zweier Bitvektoren

Ausschneiden eines Teilvektors ab einer bestimmten Bns

ite | tertiar | If-Then-Else-Operator

Tabelle 2.3: Typische Bitvektorfunktionen

iti
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2.5 Erfullbarkeitsprifung (SAT)

Viele Probleme in der Entwurfsautomatisierung lassenaigtias Erfullbarkeitsproblem
zuruckfuhren, welches wie folgt definiert ist:

Definition 2.9. (Erfullbarkeitsproblem)
Seif : B" — IB eine Boolesche Funktion. Gibt es eine BelegurigIB" mit f(z) = 1?

Ist die Funktion in KNF-Darstellung gegeben handelt es hielnbei um eines der klas-
sischen NP-vollstandigen Probleme. Alle bekannten exakbsungsverfahren fur diese
Probleme haben exponentielles Worst-Case-LaufzeititernaAllerdings hat es in den
letzten Jahren enorme Performanzsteigerung bei SAT-Bofegeben [MMZ 01/GNO2,
ES03]. Wahrend die wesentlichen algorithmischen Ideeie, micht-chronologisches
Backtracking durch intensive Konfliktanalyse, bereitsMSS99] zu finden sind, hat
sich gezeigt, dass die effiziente Implementierung diesgothmen ebenfalls ein For-
schungsgebiet ist, welches intensiv bearbeitet wurde undramatischen Performanz-
steigerungen gefuhrt hat.

Fur die Losung des Erfullbarkeitsproblems bietet siah KINF-Darstellung der Boole-
schen Funktion an. Eine Belegung erflllt eine Funktion FKgenau dann, wenn sie
jede ihrer Klauseln erfullt. Damit kann lokal entschiedegrden, ob eine unvollstandige
Belegung der Variablen der Funktion bereits im Widerspragteiner dieser Klauseln
steht und damit nicht mehr zu einer Losung vervollstangigrden kann. Moderne SAT-
Solver arbeiten deshalb fast alle auf einer Funktionseiusig in konjunktiver Normal-
form. Aus einer Gatternetzliste kann eine solche KNF effizierzeugt werden, wenn
man die Einfuhrung zusatzlicher Variablen fur die intem Signale der Gatternetzliste er-
laubt. Die KNF der gesamten Netzliste ergibt sich dann ans Beodukt der KNFs fur
die einzelnen Gatter. Als Beispiel betrachten wir ein UNBH&r mit der Schaltfunktion
o = a-b. Die KNF dieses Gatters besteht aus den Klaugelna +b), (6+a) und(o+b).
Andere Gatter konnen analog umgewandelt werden.

Um eine erfullende Belegung der Variablen mit Booleschemtév zu finden, flhren mo-
derne SAT-Solver eine Tiefensuche nach dem Davis-Putnageiban-Loveland (DPLL)
Algorithmus [DLL60] durch, wie er in Tabelled.4 dargest&lird. Der SAT-Solver trifft
dabei sukzessive Entscheidungeiedide _next_branch() ) zur Belegung von Variablen
und ermittelt nach jeder dieser Entscheidungen dioblean Constraint Propagation
(BCP), also durch Implikationen, ob diese in Konflikt zu einer derhandenen Klau-
seln steht gtatus= deduce()). Entstehende Konflikte werden in einer Konfliktanalyse
(analyze_conflict()) ausgewertet und es wird eine sogenannte Konfliktklaugelchaet.
Dabei wird auch festgestellt, ob der gerade aufgetretemdliKotatsachlich von den zu-
letzt getroffenen Entscheidungen abhangt. Haufig ist dieht der Fall, und es kdnnen
alle Entscheidungen bis zu einer bestimmten Ebdaevé€) des Entscheidungsbaums
zuriickgenommen werden. Diese Vorgehensweise wird aigbl-chronologisches Back-
tracking genannt. Die generierte Konfliktklausel verhindert darsssddieser Teil des
Suchraums erneut betreten werden kann.
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dpli() {
preprocess();
while (true) {
decide_next_branch();
status= deduce();
if (status== conflict) {
blevek analyze_conflict();
if (blevel==0)
return UNSAT;
elsebacktrack (bleve;
telseif(status== SAT)
return SAT;
else break

}
}

Tabelle 2.4: Pseudocode des DPLL Algorithmus

Entscheidend fur die Performanz heutiger Solver sind idtakturen und Algorithmen,
die eine sehr schnelle Konstantenpropagierung erlaubiem.tdben sich so genannte
Lazy-Datastructureals gewinnbringend herausgestellt. Moderne Solver vetleeiaus-
nahmslos daswo-literals-watchingSchema. Dahinter steht digberlegung, dass eine
Klausel erst dann eine Konstantenpropagierung ausldaen, kvenn nur noch eine Va-
riable der Klausel unbelegt ist. Deshalb genugt es, si¢lzaai unbelegte Literale pro
Klausel zu konzentrieren und auf Wertezuweisungen fisaligterale zu reagieren. Wird
eines dieser beiden Literalem Verlauf der Suche erfullt, so ist die ganze Klausel krfi
und braucht damit fir das aktuell untersuchte Teilprobhecht mehr betrachtet werden.

Nimmt [ dagegen den Weftan, so muss ein neues Literal zur Beobachtung ausgewahlt

werden. Sollte dies nicht mehr moglich sein, weil alle ardd.iterale der Klausel bereits
den Wert0 haben, so kann daraus fur das andere beobachtete Litdr@lPropagierung
" = 1 gefolgert werden.

Dartiber hinaus sind sehr leistungsstarke HeuristikenNahl der Entscheidungsvaria-
blen und zur Berechnung einer guten Konfliktklausel entelickorden. EinettJberblick
Uber diese Heuristiken, die in modernen SAT-Solvern vedeg werden, findet der inter-
essierte Leser in [HS02].

Um sich nicht in einem schwierigen Teilproblem zu verlierbat sich der periodische
Neustart des Solvers bewahrt. Startet man die Suche vérzZ&eit von neuem, ergibt
sich die Moglichkeit, in ein vollig anderes Gebiet des ®acims einzutauchen und da-
durch das Problem eher zu l6sen. Dabei profitiert man vorgdiinten Konfliktklauseln
der fruheren Suchdurchgange. Um \ollstandigkeit zagaeren, wird die Neustartperi-
ode mit jedem Neustart vergrof3ert.
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Als letzte MalRnahme zur Performanzsteigerung sei an détete das Loschen gelernter
Klauseln genannt. Empirische Untersuchungen zeigen,gidsmte Klauseln in der Re-
gel nur sehr lokal zur Steuerung der Suche nutzlich sine Harformanz der Konstanten-
propagierung nimmt aber mit der Anzahl der zu bearbeitedauaseln ab. Um hier eine
Entlastung zu schaffen, werden, heuristisch gesteueradiech einige Konfliktklauseln
geldscht, von denen man sich erhofft, dass sie fur dieaneefbuche irrelevant sind. Dies
birgt naturlich das Risiko, das ein bestimmter Teil desHsaems mehrfach besucht wird.
Volistandigkeit wird wie bei den Neustarts durch Inkremernung der Periode erreicht.

2.6 Wortebenen-Entscheidungsverfahren

In der Eigenschaftsprifung liegen die Erfullbarkeitdggeme haufig in Form einer Bit-
vektornetzliste vor, fur welche die Konstanz bestimmtasgange bewiesen werden soll.
Diese Darstellung ist in der Regel wesentlich kompaktedasentsprechende KNF. Es
liegt also nahe, die Information auf der Wortebene einestea Darstellung auch fur das
Entscheidungsverfahren zu verwenden. So wurden z.B. egifeeRion Entscheidungs-
diagrammen auf der Wort-Ebene, vBenary Moment Diagrams (BMDs)derTaylor Ex-
pansion Diagrams (TEDsjorgeschlagern [SBW98, HDE9, CZKR02]. Man stol3t jedoch
bei der Generierung dieser Diagramme auf ahnliche Prablera bei ROBDDs. Insbe-
sondere ist es trotz intensiver Forschung nicht gelungargeverlassiges und robustes
Verfahren zur Synthese solcher Diagramme aus industri@@dhaltungsbeschreibungen
zu entwickeln[[SKKKO04]. Aus diesem Grund haben sich diesesé&reidungsdiagramme
in der Praxis nicht durchsetzen kdnnen.

Als Alternative wurde weiterhin vorgeschlagen, das Hbf@rkeitsproblem mit Techniken
des Integer Linear Programming (ILIP) [BDDZ,FDKO1,ZKCOdiko des Constraint Logic
Programming (CLP)IZCRO01] zu bearbeiten. Eine angemedan&ellung aller in die-
sem Zusammenhang wichtigen Techniken fullt ganze BUfBRBS,Sch90, AMTWOD,
FA97,MTP94]. Diese Arbeit beschrankt sich deshalb aufl2hestellung der Modellie-
rung eines SAT-Problems als ILP bzw. CLP.

2.6.1 Integer Linear Programming (ILP)

Daslnteger Linear Programmin@roblem ist wie folgt definiert:

Definition 2.10. (ILP-Problem)
Fur eine rationale MatrixA und rationale Vektoreh undc
istmax{cx|Azxr < b;x € Z"} zu bestimmen.

Zur Losung solcher Probleme gibt es kommerzielle Werkeenig z.B. CPLEX[[CPL].
Aktuelle ILP-Solver fuhren im Kern eine LP-Relaxation dior Dabei wird die Ganz-
zahligkeitsbedingung fur die Variablen des IP vernass$il§t. Allerdings kann die LP-
Relaxation durch sogenanrtetting planewverstarkt werden, die diese Bedingungen aus-
nutzen. Haufig reicht die LP-Relaxation aus, um ein Prold&wnlosbar auszuweisen.
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Bei der Modellierung eines Erfullbarkeitsproblems auf Wéortebene als ILP reicht es
aus, die Bitvektorfunktionen aus Tabdllel2.3 einzeln zudwoktten und durch eine Menge
von lineare Constraints zu modellieren. Das Modell fur dasamte SAT-Problem er-
gibt sich dann als Konjunktion der Constraints fur die einen Bitvektorfunktionen.
Allerdings hat man keine naturliche Zielfunktion, da allésungen zum Beweis der
Erfullbarkeit gleichermal3en geeignet sind. Die Zielftiok kann also beliebig gewahlt
werden.

In der folgenden Tabelle ist exemplarisch fir einige Biteefunktionen die Linearisie-
rung angegeben, wie sie in |BD0Z2, FDK0O1, ZKC01] vorgescaiagurde:

| Bitvektorfunktion| Linearisierung |

r = add(a,b) r+2"0=a+b

r = ite(s,a,b) r—a—Ix(1—s)<0
a—r—1Ix(1—-5)<0
r—b—I0lxs<0
b—r—I0%xs<0
l>a
[>b

r = lt(a,b) a—b—1Ix(1—-r)<-—1
a—b+1lxr>0
l>a
[>b

r = and(a,b) ri—a; <0
ri—bl-—ai—l—lzo

Tabelle 2.5: Linearisierung von Bitvektorfunktionen

Eine solche einfache Linearisierung reicht in der Praxd®ph nicht aus. Moderne ILP-
Solver wie CPLEX [[CPL] arbeiten intern mit einer 32-Bit Dateprasentation. Nu-
merische Eigenschaften der verwendeten Losungsverfagulranken allerdings den
tatsachlich nutzbaren Bereich weiter ein.[In [ZKC01] wemd4 Bit als obere Schranke
fur den nutzbaren Wertebereich angegeben. Daher mussee WolRerer Bitbreite zer-
legt werden. Dies geschieht fur eine Variable der Bitlereit+ »n durch einen Constraint
der Form:
a=2"a; + as

mit den Randbedingungen
0§&1<2m70§&2<2n.

Die gerade beschriebene Modellierung von Bitvektorfuorigin im ILP muss dann auf
die Teilworte der Variablen angewendet werden. Schwierrd dies, wenn, wie z.B. bei
der Addition, ein Teilwort des Ergebnisses von allen Terleo der Operanden abhangt.
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In diesem Fall missen datsbertrage zwischen den Teilwortadditionen betrachtet un
durch zusatzliche Variablen abgebildet werden.

Ein weiteres Problem stellt die Multiplikation dar, da dideeine lineare Operation ist.
Die Multiplikation von Wortebenenvariablen ist deshalb ibP nicht erlaubt. Bei der
ILP-Modellierung muss daher eine Linearisierung durchiggfwerden, indem ein Ope-
rand in einzelne Bits zerlegt und die Multiplikation durcimes Folge von Additionen
implementiert wird. Detite-Operator wird dabei benutzt, um die einzelnen Summanden
dieser Addition zu bestimmen. Fur die Bitvektorfunktior= mult(a, b) entstehen dann
die folgenden ILP-Constraints, wobei fur die Variablem, b jeweils Bitbreiten ange-
nommen wird:

® 4= Ei:o...nfl 2'a;
o 0<a; <1Vieg.n
o p; =ite(a;, 2'b,0)Vi—o. n_1

¢ r= ZizO...n—l pi +2"s

Damit ergeben sich fur die Linearisierung einer Multigliion2+7n ILP-Constraints und
2n+1 zusatzliche Variablen, die zur Halfte nur Boolesche arinehmen durfen. Haben
beide Operanden die gleiche Bitbreite, so ist a priori auchtrfestgelegt, welcher der
Operanden in seine Bits zerlegt werden soll. Damit ist klags mit reinem ILP das Ziel
nicht erreicht wird, das Verifikationsproblem fur Arithtileauf der reinen Wortebene zu
l6sen.

2.6.2 Constraint Logic Programming

Bei Constraint Logic Programming (CLP) handelt es sich umLg&isungsverfahren ba-
sierend auf Methoden der logischen Programmierung.

Das wichtigste Arbeitspferd dieser Techniken ist die Pgograing von Wertebereichen
fur die beteiligten Variablen eines Problems. Lasst siehWertebereich einer Variablen
explizit darstellen, so kann diese Propagierung exakthdygfiihrt und damit der Such-
raum effektiv beschnitten werden.

In der jungeren Vergangenheit wurde viel Aufwand investiem CLP fur praktische
Probleme anwendbar zu machen [JIM94]. Als Ergebnis steherine ganze Reihe CLP-
Solver zur Verfugung, wobei GNU Prolog [DCO00] zu den lemgjafahigsten zahlt. Dieser
Solver unterstutzt eine ganze Palette von eingebettatmtikaten fur das Schliel3en in
endlichen Domanen. Die folgende Tabelle zeigt die Modgling einiger Bitvektorfunk-
tionen mit GNU-Prolog-Pradikaten.

Im Gegensatz zum ILP erlaubt CLP die direkte ModellierungMaltiplikation. Aller-
dings ist auch hier die nutzbare Bitbreite beschranktiiU Prolog sind beispielsweise
28 Bit als maximale Bitbreite angegeben. Es miissen alsb&ie ILP grof3e Constraints
zerlegt werden.
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| Bitvektorfunktion| Pradikat |
r = and(a,b) a#Nb# <=>r
r = ite(s,a,b) r#=s*xa+(1—s)xb
r = lt(a,b) r# <=>a# <b
r = add(a,b) r#=a+b
r = mult(a,b) rH#=axb

Tabelle 2.6: CLP-Pradikate fiir Bitvektorfunktionen

Dartiber hinaus werden in der Regel nur kleine Domanen izl 256 Elementen ex-
plizit dargestellt. Fur solche Domanen greifen die Meldno von CLP, um den Such-
raum eines Problems zu beschneiden. Fur grof3ere Dondbeiten die Solver mit

Abschatzungen durch obere und untere Schranken. Diesifulder Praxis dazu, dass
der Solver grol3e Teile der Wertebereiche enumerieren musslie Unerfullbarkeit ei-

ner Instanz nachzuweisen. Auf einigen SAT-Instanzen [ZT}R@hneiden CLP-Solver
dennoch erheblich besser ab als klassische SAT-SolveseB@ositive Verhalten skaliert
jedoch nicht beztglich der Bitbreite der betrachtetetharetischen Operationen. Tabel-

le[Z1 gibt die Laufzeiten von GNU-Prolog V.1.2.16 zum Besxa@ér folgenden Gleichun-
gen an.

a) xy = yx
b) x(y +2) =zy +yz
C) xxy = ay %y + 22w % yy + 222, kY + 2"Ty * Yy

Hierbei bezeichnem; undy, das untere und, sowiey, das obere Halbwort der jeweili-
gen Variable.

CPU-Zeit(ms)
Bit Breite a) b) C)
8 38 16423 87
9 148 131551
10 592 | 1052842 1554
11 2361 | >3500000
12 9435| >3500000, 28988
13| 37699| >3500000
14 | 150221 463808

Tabelle 2.7: CLP-Laufzeiten fur einige Wortebenen-Peoi

Es zeigt sich deutlich das exponentielles Wachstum derzegten, was auf die Enume-
ration aller Eingabewerte schliel3en lasst. Dieses Viahalkhliel3t eine Verwendung von

reinem CLP zur Datenpfadverifikation von realistischeni@es mit Bitbreiten von bis
zu 64 Bit aus.
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2.7 Hybride Solver

Um sowohl von den Starken von SAT auf der Bitebene, als aachder Machtigkeit
der gerade beschriebenen Verfahren der Wortebene prexfiteer konnen, wurden in den
letzten Jahren verstarkt Ansatze zur Integration vonzepten aus SAT, ILP und CLP in
sogenannte hybride Solver entwickelt. Einige dieser fg&sgollen im Folgenden kurz
betrachtet werden.

2.7.1 Pseudo-Boolesche Constraint Solver

Ein Ansatz, um Konzepte aus SAT und ILP zu kombinieren béstianin, das zu losende
Entscheidungsproblem durch Pseudo-Boolesche Consti@&BiC) zu kodieren. Effizi-
ente Pseudo-Boolesche Constraint Solver wurden_in_[CKBBS5ISS05] vorgestellt.
Dartber hinaus wurde im Rahmen der SAT 2005-Konferenz eisee Evaluierung fur
Pseudo-Boolesche Constraint Solver durchgefuhri[MR].

Definition 2.11. (Pseudo-Boolesche-Constraints)
Ein (linearer) Pseudo-Boolescher-Constraint ist eine énghung der Form:

> ail > koak ezt 1 €{0,1}.

Das Beispiel vorMinisat+, einer PB-Erweiterung voMinisat [ES03], zeigt die enge
Verwandtschaft von SAT- und PB-Solvern. Dies liegt darassdKlauseln spezielle PB-
Constraints mit;; = 1 undk = 1 sind. Andererseits kann man auch PB-Constraints durch
Klauseln darstellen. Dazu wird allerdings im schlimmstati &ine exponentielle Anzahl
Klauseln benatigt, wie inJARMS02] gezeigt wurde. Durcle dinfihrung zusatzlicher
Variablen in der SAT-Instanz lasst sich dieses Verhaltiemdings vermeiden.

Bei der Implementierung von PB-Solvern werden verschiedgtnategien verfolgt. So
gibt es Solver wiMinisat+, die das PBC-Problem durch Einfihrung zusatzlichera/ari
blen auf SAT abbilden. Auf der anderen Seite haben SolveBalenaoderPueblospezi-
elle Implementierungen der DPLL-Basisfunktionen zur Haataling von PB-Constraints.
Entscheidend fur die Performanz dieser Solver ist dig&jra zur Steuerung des Lernens
zusatzlicher Constraints.

Wahrend allgemeine PB-Constraints die grof3te Ausdiuelishaben und damit fur die
Beschneidung des Suchraums zunachst am effektivstenegmen, geht dieser Gewinn
durch die erhohten Verwaltungskosten fur diese Congavieder verloren. Wirde man
sich beim Lernen hingegen auf Klauseln beschranken, godex Gewinn lediglich in der
kompakteren Darstellung der Probleminstanz. Als guter pimmiss zwischen beiden
Extremen wurden in_[CK05] Kardinalitats-Constraintssdand Constraints der Form
> 1; > k, identifiziert.

Eine andere Strategie wird in [SS05] verfolgt. Hier werdédauseln und sogenannte star-
ke PB-Constraints gelernt. Letztere sind dadurch chanalad, dass sie keiner Klausel
entsprechen, zu der aktuellen Wertebelegung in Konflikiestaund eine begrenzte An-
zahl von Literalen mit Koeffizientem, > 2 haben.
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Im Rahmen dieser Arbeit ist naturlich die Performanz di&mver auf nicht erfullbaren
Instanzen von besonderem Interesse. Bei der oben gendavaérierung [MR] waren

die meisten nicht erfullbaren Instanzen aus reinen Klausafgebaut. Damit ist es auch
nicht verwunderlich, dadglinisat+ auf diesen Benchmarks am besten abgeschnitten hat.
Es bleibt also abzuwarten, wie sich PB-Solver mit spezidiB-Mechanismen gegeniber
erweiterten SAT-Solvern entwickeln.

Ein weiteres ungeklartes Problem fur den Einsatz von BBe8n in der Eigen-
schaftsprufung liegt in der Modellgenerierung. Es gibizdé keinen Ansatz, wie man
Probleme der Eigenschaftsprifung so auf PB-Constrabiigdet, dass das Potential der
kompakteren Darstellung des Problems wirklich ausgenvitzt

2.7.2 Hybride Wortebenen-Solver

Abschlie3end werden in diesem Abschnitt einige in der hitarvorgeschlagene Strategi-
en zur Integration der in diesem Kapitel beschriebenendBetdungsverfahren diskutiert.
Zunachst waren an dieser Stelle die Ansétze [HCO1, AB} zu nennen, die verschiede-
ne Entscheidungsverfahren sehr lose kombinieren. In [ABiT ergeben sich ILPs in den
Blattern einer DPLL-Suche, die dann mit einer Reihe vaestdn machtiger Solver bear-
beitet werden. Dahinter steht die Hoffnung, die Unlosbkdrkines Teilproblems bereits
auf der Booleschen Ebene oder durch einen Solver niedrigerpkexitat zu erkennen. In
der Konfliktanalyse werden aul3er der Unlosbarkeit degpii@ilems und der beteiligten
Constraints keine Informationen des ILPs verarbeitet.

Die Autoren von [[HCOL] kombinieren mit SAT verwandte Testgeerungsmethoden
(ATPG) mit CLP-Techniken. Dabei wird das ATPG-Werkzeug Uiieh) um konsistente
Belegungen fur die Kontrolllogik eines Designs zu gemnene Dies fiihrt zu Bedingun-
gen an den Datenpfad, die dann mit Hilfe des Constrainte®skufgeldst werden. Ist dies
fur ein Teilproblem nicht moglich, wird mit der nachstBrelegung des ATPG-Werkzeugs
fortgefahren. Hier findet demnach ebenfalls kein detai#ieinformationsaustausch tiber
Nichtlosungsgebiete beider Solver statt. Bei gultigegeRschaften fuhrt dies zur Enume-
ration aller moglichen Belegungen fur den Kontrollpfasddesigns und zur Losung sehr
vieler ahnlicher CLP-Probleme. Schwierig ist aul3erdeengdiforderte klare Aufteilung
des Hardwaredesigns in Datenpfad und Kontrollpfad, dierakischen Designs haufig
nicht ganz scharf vorzunehmen ist.

Die Erfahrung mit den gerade geschilderten Ansatzen aigtNotwendigkeit einer
starkeren Integration der Solver, die einen besserenaflgsh von Information Uber
Nichtlosungsgebiete zwischen den beteiligten Solvemadpeleisten. Vorschlage dazu
findet man in[[AchOg, PICW04].

Beide Ansatze integrieren sowohl SAT- und ILP- als auch dePhniken zu einer ein-
heitlichen Entscheidungsprozedur. Die Konstantenpriepagg wird in beiden Ansatzen
durch spezialisierte Algorithmen zur Propagierung vorsEimankungen der Werteberei-
che von Variablen verallgemeinert. Allerdings verfugt fiachQOS] Giber Algorithmen zur
Konfliktanalyse fur diese verallgemeinerte PropagierdndPICWO04] wird deshalb der
Schnitt im Implikationsgraphen so gewahlt, dass nur f@nzariablen darin vorkommen
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und deshalb eine Konfliktklausel generiert werden kann.

In [PICWO04] wird eine Fourier-Motzkin-Elimination als lges Mittel eingesetzt, um in-
konsistente Belegungen im Datenpfad zu erkennen, nachtderhi@aren Variablen fi-
xiert sind. Im Gegensatz dazu wird [n_[Ach05] die Auswertemger LP-Relaxierung des
Problems nach jedem Entscheidungsschritt des Algorithrotgenommen. Dazu wird
der duale Simplex-Algorithmus verwendet, der eine effigegrneute Losung der LP-
Relaxierung nach weiteren Wertebereichseinschrankuangterstutzt. Die globale Sicht
der LP Relaxierung erlaubt es dem Solver, unlosbare Tlpme wesentlich friher zu
erkennen, als dies mit CLP- und SAT-Techniken alleine mebglvare. Daruiber hinaus
werden geloste LPs zur Steuerung der weiteren Suche vdeten

Alle in diesem Kapitel vorgestellten Ansatze zur Integmatverschiedener Entschei-
dungsverfahren reduzieren gegeniiber SAT die Anzahl oggeri Entscheidungen zum
Beweis oder der Widerlegung der Erfullbarkeit einer IngteDies wird allerdings mit ei-
nem erhohten Aufwand bei jeder Entscheidung erkauft. Bésis in den Problemteilen
der Bitebene zahlt sich dieser Aufwand haufig nicht aus,uwlainwesentlich mehr dedu-
ziert werden kann, als dies bei SAT-Solvern der Fall ist. Bdbfeme aus der industriellen
Eigenschaftsprufung stets einen nicht unwesentlicheieiAvon Bitebenen-Constraints
beinhalten, sind hybride Solver momentan als Alternativ&AT noch nicht attraktiv.
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Kapitel 3

Eigenschaftsprufung

Ziel der Eigenschaftsprufung fur digitale Schaltunggres, das Vertrauen des Designers
in seinen Entwurf zu starken. Ein CAD-Werkzeug zur formakgenschaftsprifung
muss es deshalb ermoglichen, bestimmte Aspekte des Yambakiner Schaltung
ubersichtlich und leicht verstandlich zu beschreibed antomatisch gegen einen vor-
handenen Schaltungsentwurf zu prifen.

In diesem Kapitel fuhren wir deshalb die notwendigen M&aein, um das zeitliche
Verhalten einer digitalen Schaltung beschreiben zu kdinw&hrend ein Hardwaredesign
alle seine moglichen Verhaltensweisen implizit besditydidnnen sich Eigenschaften
auf bestimmte Aspekte dieses Verhaltens konzentriererdigse wesentlich kompakter
darstellen. Eine ausreichend grof3e Menge solcher Eigaftesohwelche das Verhalten
des Designs komplett Uberdeckt, bildet damit eine orthagpSicht auf das Design.

Der zweite Teil dieses Kapitels ab Abschiiif]3.3 fuhrt gige Methoden zu automa-
tischen Verifikation von Eigenschaften ein. Es wird detitlidass die Machtigkeit der
Eigenschaftssprache einen entscheidenden Einfluss aBedéehnungskomplexitat der
entstehenden Verifikationsprobleme hat. Beide Faktorerekeren miteinander und be-
einflussen die praktische Anwendbarkeit der Verfahren. iEKigo, einen ausgewoge-
nen Kompromiss zwischen maximaler Machtigkeit der Speaahd niedriger Komple-
xitat der Verifikationsprobleme zu finden. In der Praxis kigh hier das so genannte
Bounded Interval Model Checking durchgesetzt. Bei diesenfatiren wird das Design
ausschlieB3lich in einem beschrankten Zeitintervall isuteht. Dies erlaubt sowohl die
prazise Formulierung als auch die effiziente Verifikatiagler wichtiger Eigenschaften
heutiger Entwirfe.

3.1 Modellierung sequentieller Systeme

Die mathematischen Modelle aus Kaplikl 2 zur Beschreibugigater Schaltungen eig-
nen sich nur zur Beschreibung rein kombinatorischer Sghgéin. Solche Schaltungen
sind dadurch gekennzeichnet, dass die Ausgabe der Sahaltumittelbar von den Ein-
gaben abhangt. Bei sequentiellen Schaltungen ist diesrifRdgel nicht der Fall. Diese
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Schaltungen verfugen tber Speicherelemente (z.B. étipflund kdnnen darin Zustands-
information ablegen. Im Allgemeinen hangt hier die Ausgabwohl von der aktuellen
Eingabe als auch vom gespeicherten Zustand ab. Sequeahhltungen werden des-
halb Ublicherweise als endliche Automaten modelliertdi@ser Arbeit verwenden wir
dazu sogenannte Mealy-Automaten.

Definition 3.1. (Endlicher Automat)

Ein endlicher (Mealy-) Automad/ ist ein 6-TupelM = (I,S,d, Sy, O, \) bestehend
aus einem Eingabealphabkteiner Zustandsmengg einer Zustandsbergangsfunktion
0: S x 1 — S, einer Menge von AnfangszéaatlenS,, einem Ausgabealphab@tund
einer Ausgabefunktioh: S x I — O.

Ein Automat wird oftmals durch seinen Zustandsubergaraggwen beschrieben. Dabei
entsprechen die Knoten den Zustanden und die Kanten detarglstibergangen. Die
Kanten werden mit den zugehdrigen Ein- und Ausgaben nmarkdébildung[31 zeigt
ein Beispiel fur einen Zustandsuibergangsgraphen eingswvaten.

x~/1
dokk
Anfangszustan -2
X/
1
\DT, ,
1

Abbildung 3.1: Beispiel eines Zustandsiibergangsgraphen

Eine sequentielle Schaltung mitEingangenm Ausgangen und Flipflops kann durch
einen AutomatenV/ = (B",IB* f5, S, € B*,IB™, f5) mit f¢ : B* x B" — B*
und fo : B* x B® — IB™ modelliert werden. Im Folgenden verstehen wir unter einem
Hardwaredesigrstets einen solchen Automaten.

Wir gehen dabei davon aus, dasdurch die charakteristische Funktigg, : B — IB
spezifiziert wird. Diese Funktion nimmt genau dann den Weyftz) = 1 an, wenn

x € Sy gilt. Unter denRegisterneines Designs verstehen wir im Folgenden die Kom-
ponentenfunktionerfs, der Zustandsubergangsfunktigi, d.h., wir identifizieren die
Flipflops jeweils mit ihrer Ansteuerfunktion.

Sind die Funktionerys und fo durch Bitvektornetzlisten beschrieben, so sprechen wir
von einem Design alRegister-Transfer (RT) Ebeneegt dagegen jeweils nur eine Gat-
ternetzliste vor, so sprechen wir von der Booleschen Ebdee auch einem Bitebenen-
Design.
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Kodiert man die Zustande des Beispielautomaten aus Alngd3.1 durch ihre
Binarwertes,, so, erhalt man das Hardwaredesigh = (IB*, IB?, fg, {(0,1)},1B%, f;)
mit fQ(Sl, S0, L1, Lo, ) = (51, So) Undfs(sl, So, L1, IEQ) = (815_0 + 8177 + 8129, S1 + l‘_o)
Naturlich sind auch andere Kodierungen fur diesen Autemanoglich. Neben der
binaren Kodierung wird beispielsweise die One-hot-Kaalg oft benutzt. Dabei wird
jeder Zustand durch genau ein Flipflop implementiert. Ist Bapflop auf den Wert
gesetzt, so befindet sich der Automat in dem entsprechendstardl. Dies impliziert
naturlich, dass stets nur eines dieser Flipflops den Wannehmen kann.

In der formalen Verifikation interessiert uns nun das Einggabeverhalten eines Hard-
waredesigns. Dieses wird durch die Menge aller moglichar/Ausgabesequenzen cha-
rakterisiert. Die Zustandsubergangsfunktion eines fatien bildet jeweils einen Zu-
stand und eine Eingabe auf einen Nachfolgezustand ab. Cvsgellierung liegt also
eine diskrete Zeitvorstellung zu Grunde. Der Automat ligtemit eine Folge von Einga-
ben auf eine Folge von Ausgaben ab. Eine solche Abbildung Ba&rechnunggenannt.
Dies wird durch die folgende Definitidn_3.2 formalisiert:

Definition 3.2. (Berechnungen)
SeiM = (1,85,0,5,0,\) ein endlicher Automat. Eine Folge,, o, s;)ien, Mit i, €
1,0, € O, s, € S heil3t genau dann eine Berechnung idnwenn gilt:

a) Vt € ]1\]0 L0 = )\(it, St)
b) Vit € ]1\10 DSt = 5(2.“ St)

Die Folge (i;);ev, Wird dabei Eingabefolge, die Folge,).cw, Ausgabefolge und die
Folge (s;):ew, Zustandsfolge der Berechnung genannt. Ein konkretes Gliedbzw.s;
dieser Folgen wird Eingabe, Ausgabe bzw. Zustand zum Zéitpgenannt.

Wir unterscheiden zwischen gultigen und ungultigen Beneingen. Eine Berechnung
(i1, 01, St )teN, 1St QUItIG, wenn sie in einem Anfangszustand beginnt, i€ Sy. Die Zu-
standsfolge einer gultigen Berechnung unseres Beispia@taaten)/ aus Abbildund-3]1
konnte wie folgt beginners = (1,2,3,1,1,2,3,3...). Hingegen ware eine Berechnung
(2,3,1...) nicht gultig, da2 kein Anfangszustand ist. Die Zustandsfolge2,1...)
kommt in keiner Berechnung vor, da der Zustdrain Nachfolger des Zustandsst.
Berechnungen erlauben es, Zusammenhange zwischen dsistangen eines Designs
herzustellen. Beispielsweise lasst sich die Frage statle ein Zustand des Automaten,
von einer bestimmten Zustandsmenge ausgehend, erreictiénvkann. Wir definieren
deshalb die Menge der erreichbaren Zustande wie folgt:

Definition 3.3. (Erreichbarkeit)

SeiM = (1,5,9,50,0,\) ein endlicher Automat. Ein Zustande S ist aus einer Zu-
standsmeng&” C S erreichbar, wenn es eine Berechnufig o;, s;):ew, Und einen Zeit-
punktt € IN, gibt, so dass, € X unds, = s gilt.

Die MengeReach,;(X) sei die Menge aller Zughdes € S, die ausX erreichbar sind.
Reachy; := Reachy;(Sp) heil3t Menge der erreichbaren Zéside des Automaten.
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BemerkungenReach,; enthalt also alle Zustande, die in giltigen Berechnangar-
kommen. Es gilt offensichtliciReach;(Reachy (X)) = Reachy (X). Eine Menge von
ZustanderY” mit Reachy (YY) = Y nennt man beztglich Erreichbarkeit abgeschlossen.
Fur den Automated/ aus Abbildund3l1 gilt beispielsweisBeach,, = {1, 2, 3}.

Das Erreichbarkeitsproblem fiir Graphen und damit auckigta&utomaten liegt in der
Komplexitatsklasse NLOGSPACE P. Dabei wird die Grol3e des Problems in der An-
zahl der Knoten des Graphen bzw. Zustande des Automateesgem Jedoch wachst die
Anzahl der moglichen Zustande eines Designs exponémtietler Anzahl der Flipflops.
Beim Erreichbarkeitsproblem fur Schaltungen wird nuregerdiese Anzahl als Mal3 fur
die ProblemgroRe herangezogen. Man kann zeigen, dassatder®, die Menge der er-
reichbaren Zustande eines Hardwaredesigns zu beredP8BPACE-vollstandid [ASB93,
DLMMOZ] ist. Es gibt trotz dieser hohen Berechnungskomipégeine Flut von Arbei-
ten [JPHS91, CCQY6. CCGI96 /| OCC 96/ CCLOIT. CHM 94 /RS9H, SWWKUO4], die ver-
schiedene exakte und approximative Verfahren vorstaliendie Erreichbarkeitsanalyse
fur den industriellen Einsatz zu ertiichtigen. Trotzdsireine Erreichbarkeitsanalyse bis
heute nur fur relative kleine Schaltungen praktikabel.

Nicht nur fur die Erreichbarkeitsanalyse von Interessd siie Begriffe der sequentiellen
Tiefe und des Diameters eines Automaten. Fur jeden etvarelm Zustand gibt es einen
kiirzesten Pfad,, . . ., s,_1 = s im Zustandsiuibergangsgraphen, der in einem Anfangszu-
stands, € Sy beginnt. Die Lange: dieses Pfades wird sequentielle Tiefeth(s) des
Zustandss genannt. Die sequentielle Tiefe des Automaten ist die mabarsequentiel-
le Tiefe aller erreichbaren Zustande = max{depth(s)|s € Reach,s}. Der Diameter
eines Automaten ist die maximale Langeines zyklusfreien Pfades, . .., s,_; im Zu-
standsubergangsgraphen, wokenicht notwendig ein Anfangszustand ist.

Die Frage nach der Erreichbarkeit von Zustanden des Sygsignallerdings nicht die
einzige fur die Eigenschaftsprifung relevante Probtethsg. Haufig ist man vielmehr
an temporalen Beziehungen zwischen Zustandsmengen eigesrdiellen Systems in-
teressiert. Als Grundlage zur Spezifikation solcher Zusanitrange eignet sich das so-
genannte Kripke-Modell, welches eng mit dem vorgesteltatomatenmodell verwandt
ist. Das Kripke-Modell erlaubt die Markierung von Zustandnit atomaren Formeln zur
Auszeichnung von Zustandsmengen mit bestimmten Eigefisoha

Definition 3.4. (Kripke-Modell)
Ein Kripke-Modell ist ein Quintupek” = (S, Sy, R, A, ). Dabei ist:

S eine endliche Menge von Zasiden,

Sp C S eine Menge von Anfangszéasten,

e R C S x S Ubergangsrelation des Modells,

A eine Menge atomarer Formeln,

[ eine Abbildung : A — P(95).

Eine atomare Formeb € A gilt in einem Zustand € S genau dann, weng € [(a) gilt.
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Ein Hardwaredesign/ = (IB", B*, fs, S, C IB*,1B™, f,) kann in ein Kripke-Modell
umgewandelt werden. Die Zustandsmenge dieses Kripke-Mduesteht aus Eingaben,
Ausgaben und Zustanden des Designs. AuBerdem idiloegangsrelation vertraglich
mit der Zustandsiuibergangsfunktion und der Ausgabefanktes Design.

Formal definiert mari(,; = (S, So, R, A, 1) mit:

o S :=B"Htm
o So:=A{(i,s,0)]i € B",s € Sj,0= foli,s)}

o R:={(s,5") €S xS|fs(50-s8nph-1) = (Shs -5 p_1)
Jo(50: -+ Snik1) = (Spakr - Snppm-1)}

o A:={S— B}
o I(f):=[71(1) = {s € §: f(s) = 1}.

Da aus dem Kontext stets klar ist, ob ein Hardwaredesifroder sein zugehoriges
Kripke-Modell K, gemeint ist, benutzen wir beide Begriffe synonym.

3.2 Eigenschaftssprachen

Ein Hardwaredesign spezifiziert implizit alle seine molgén Berechnungen. Um zu
uberprufen, ob das Design genau das gewiinschte Vantmdigt, miusste man fur jede
dieser Berechnungen einzeln tberprifen, ob diese augtingeht ist. Dies ist die Idee
der erschopfenden Simulation.

Naturlich ist eine solche erschopfende Simulation psakt undurchfuhrbar. In der Ei-
genschaftsprifung werden deshalb die gewiinschten Bauagen eines Designs durch
eine Menge temporaler Formeln beschrieben. Jede diesarekomwird dann eine Ei-
genschaft genannt. Die Eigenschaften konnen mit einemrsomten Eigenschaftsprifer
auf Gultigkeit fur ein Design getestet werden. Der Eigdradgtsprifer erzeugt als Ausga-
be entweder eine Widerlegungssequenz oder einen BewaisefiGultigkeit der Eigen-
schaft. Unter einer Widerlegungssequenz verstehen wiidabe gultige Berechnung,
die in einem Zustand endet, in dem die Eigenschaft nicht [gifte ausreichende Men-
ge von Eigenschaften legt das Verhalten eines AutomatelizgxXpst, wohingegen der
Automat nur eine implizite Beschreibung seines eigenehalens ist. Bei den zu spezi-
fizierenden Eigenschaften unterscheidet man im Weseetliztvischen Sicherheits- und
Lebendigkeitseigenschaften. Wahrend Eigenschafterdéen Kategorie fordern, dass
ein bestimmtes (Fehler-)Verhalten niemals auftritt, @rdLebendigkeitseigenschaften,
dass ein bestimmtes (Wunsch-)Verhalten immer wieder, diredmoft, eintritt.

Biere et al. haben in [BAS02] gezeigt, dass sich Lebendig&gjenschaften auf Sicher-
heitseigenschaften abbilden lassen. Damit ist geretigtfedass sich diese Arbeit auf
Sicherheitseigenschaften konzentriert.
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3.2.1 Temporale Logik

Im einfachsten Fall lasst sich eine Eigenschaft des DesitgBoolescher Ausdruck tiber
Signalen der Zustandsuibergangsfunktion beschreiben.

Beispiel 3.1.Ein Automat)M mit drei Zusénden soll durch ein Design mit drei Flipflops
implementiert werden. Die Zustde sollen one-hot kodiert sein, d.h. es hat stets genau
eines dieser Flipflops den Wert 1. Wir haben also eine Zustdretgangsfunktiorfs :

IB® x I — IB%. Die one-hot Kodierung kann durch die Boolesche Formel

/ ’ ! o o o
(51@52@53)'31'52'53

fur die Nachfolgezuénde des Automaten spezifiziert werdeberpriift werden muss,
ob die Anfangszudhde und die Bildzuahde der Zustandbergangsfunktiorfs dieser
Formel geriigen. Wir erhalten die Formel:

V(s), sy, 85) € {fs(z)|r € B> x I} USy: (s D sh®sh)-s)-sh-sh

Bei genauerer Betrachtung dieses Beispiels stellt sielndatigs heraus, dass die Spezifi-
kation der Eigenschaft etwas zu eng ist. Es genugt beneiterdern, dass die folgende
Formel erfullt ist:

V(s), sy, 83) € {fs(x)]z € {(1,0,0),(0,1,0), (0,0, 1)} x T }USy : (s DsoPsy)-s] - sh - s5.

Wir haben also die uns bekannte Erreichbarkeitsinformdtio den Automaten genutzt,
um die Eigenschatft zu prazisieren. Viele wichtige Eigéasien eines Designs lassen sich
leider nicht auf die gerade geschilderte Weise modelliederch hierzu sei ein Beispiel
angefuhrt:

Beispiel 3.2.Fur eine Implementierung eines Automatdnmit 2 moglichen Ausgaben
soll uberpiuft werden, dass eine bestimmte Ausgahe. . ., 0,) niemals erfolgt.

Um diese Eigenschaft nachzuweisen, muss Uberpruft wewe(oy, ..., 0,) in einer
gultigen Berechnung vorkommt. Um dies formal notieren zunnen, wird die Aus-
sagenlogik um temporale Operatoren erweitert. Die Semaliser Operatoren wird
gewohnlich Gber ein Kripke-Modells definiert.

Bei den Operatoren einer temporalen Logik unterscheidetanagschen Zustandsopera-
toren, die Zustandsformeln erzeugen, und Pfadoperataedohe Pfadformeln erzeugen.
Fur eine Zustandsformel kann man in jedem Zustand entdehgob sie gilt oder nicht.
Die Glltigkeit einer Pfadformel kann nur durch Betraclgwon Berechnungen unter-
sucht werden. Formeln der Eigenschaftssprache*@drden rekursiv aus den atomaren
Formeln eines Kripke-Modell aufgebaut. Dabei konnen die@tionen der Booleschen
Algebra, die Pfadoperatordn GG, X, U und die Zustandsoperatorehund £ verwendet
werden. Zunachst wird nun die syntaktische Struktur voh 'GFormeln formal definiert.
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Definition 3.5. (Syntax von CTL-Formeln)

Jede atomare Formel ist eine Zustandsformel. $indd ¢ Formeln, so sind auch + ¢,
p und p - ¢ Formeln. Zustandsformeln sind auch Pfadformeliir Pfadformelnp und
g sind Fp, Gp, Xp und p Uq Pfadformeln. Er Pfadformelnp und ¢ sind Ap und Ep
Zustandsformeln.

Als zweiter Schritt folgt nun die Festlegung der Bedeutuigge Formeln.

Definition 3.6. (Semantik von CTE-Formeln)

SeiK = (5,50, R, A,l) ein Kripke-Modell,s € S ein Zustand undr = s, s1, ... €in
(unendlicher) Pfad inK. Ferner seip eine atomare Formel;;, g, Pfadformeln undf, f»
Zustandsformeln. & Zustandsformeln bedeutet die Notatiens |~ p, dass die Formel
p im Zustands des Kripke-Modellg< gilt. Die Notation K, = = p, bedeutet, dass die
Pfadformelp entlang dem Pfad im Kripke-Modell K guiltig ist. Zuletzt seir’ der Suffix
(8i, Sis1, --..) @b Positioni von.

e K.skEp:=pel(s).

s K,skEfieKsE fi

e K,sk=fi- oo (K,sE fi) (K, s E f)

e Kiskfit fore (K, s )+ (K, sEf)

e K s = Fg, :& es gibt einen Pfag mit Anfangszustandund K, 7 |= g;.
e K, s Agy < fur jeden Pfadr mit Anfangszustandgilt: K, 7 = ¢;.
e K7k fi1 = K, s = f; wobeis der erste Zustand vonist.

s KrEgi e KrEag

e Kimgi-g2:9 (Kom=g1) - (K7 = g2)

e K,\mlEgi+ g2 (K, 7= g1) + (K,7 = g2)

e K,mEXg & K, m' =g

o K, 7= Fg, :& esexistiert eirk > 0 mit K, 7% |= ¢

o K,7ml=Gg, & furallek > 0gilt: K, 7% = ¢,

o K,7m = q1Ug, < es existiert eirk > 0 mit K, 7% = g, und K, 77 = ¢, fur
0<j<Ek.

Eine Formelf gilt fur K genau dann, wenrilf alle Anfangszugindes, € S, gilt:

K,SO ):f
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Mit anderen WortenF'p gilt, wenn die Eigenschaft irgendwann in der Zukunft giliGp
gilt, wenn die Eigenschaftab jetzt bis in alle Zukunft giltX p gilt, wenn die Eigenschaft
p im nachsten Schritt gilt undUyq gilt, falls p solange gilt, big gilt. Die Pfadquantifizie-
rungenA und E besagen, dass eine Formel fur alle Pfade bzw. fur mindesti@en Pfad
in die Zukuntft gilt.

Die Eigenschaft aus Beisple[B.2 lasst sich nun in Cdlurch die Formel

AG(o # (01,...,01))

notieren.
Interessante Teilmengen von CTérhalt man durch folgende Einschrankungen:

a) CTL (Computation Tree Logic) erlaubt Pfadoperatoreninwtirekter Verbindung
mit Pfadquantoreni oder E.

b) LTL (Linear Temporal Logic) erlaubt nur Formeln der FoAi, wobei in der Pfad-
formel f nur atomare Formeln als Zustandsformeln erlaubt sind.

c) ACTL ist CTL in positiver Normalform, d.h. der Operatérist nicht erlaubt.

d) Man kann temporale Logiken angeben, bei denen die Laegeeadrachteten Pfade
beschrankt ist. Man spricht dann von eiB&runded Temporal Logic (BTL)

e) Anstatt die Gultigkeit einer BTL-Formel ausgehend vomfakgszustand zu for-
dern, fordert man die Gultigkeit ausgehend von einem bgjen Zustand. Solche
Eigenschaften werden wir im Abschrfi 313r8ervall-Eigenschafhennen. Spra-
chen dieser Klasse nennen wir im Folgenttgerval Temporal Logic (ITL)

Fur eine detaillierte Einfuhrung in temporale Logik sedrdnteressierte Leser auf
[CGPY99] verwiesen.

3.3 \Verifikationsmethoden

Um zu Uberprifen, ob eine Formel in temporaler Logik fiilxr gegebenes Kripke-Modell
gultig ist, existieren vollautomatische Werkzeu@e [CAGRHoIOT [ McM]. Dabei hat
die Wahl der temporalen Logik entscheidenden Einfluss auBdrechnungskomplexitat
der zu verwendenden Prufalgorithmen. [N [ASE93, DLMMO2]rde gezeigt, dass die
Uberpriifung von CTL- bzw. LTL-Formeln zur Klasse der PSIPA®lIstandigen Proble-
me gehort. Dagegen konnen BTL- und ITL-Formeln auf Hbékeitsprobleme (SAT)
abgebildet werden, und SAT ist ein klassisches NP-vaitlities Problem. Es wird ver-
mutet, dass sich diese beiden Klassen unterscheiden. Rrabes spiegelt sich der Kom-
plexitatsunterschied unmittelbar in der Grol3e der habbdharen Systeme wieder. Dieser
Abschnitt befasst sich zunachst mit der Reduktion des ®bdel-Checking-Problems
auf das Erreichbarkeitsproblem. Dabei wird insbesondaefedee mogliche Effizienz-
steigerung durch symbolische BDD-basierte Reprasentatn Zustandsmengen hinge-
wiesen. Anschliel3end wird die Konstruktion von Boundedd(tval)-Model-Checking-
Problemen erlautert und deren Reduktion auf Erfullbiskeobleme aufgezeigt.
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3.3.1 Bildberechnung

Beim klassischen CTL- bzw. LTL-Model Checking muss nach migéin[3.6 festgestellt
werden, ob die Menge der Anfangszustande eines Kripkedifodh der Menge der
Zustande enthalten ist, fur die eine CTEormelf gilt. In diesem Abschnitt wird deshalb
dargestellt, wie diese zweite Menge effizient berechnetderekann. Eine CTL-Formel
wird dazu von innen nach auf3en ausgewertet. Man geht von dstiartismengen aus,
die im Kripke-Modell den atomaren Formeln adszugeordnet sind. Es genugt, sich auf
Formeln der Fornyi, f1 + fo, EX fi, E[f.U fo] und EG f; zu beschranken. Alle anderen
Formeln lassen sich auf diese Formeln zurtickfuhren.

Die Formelnf; und f; + f» lassen sich leicht durch die Komplementbildung bzw. Ver-
einigung von Zustandsmengen berechnen. Entscheideddfiuswertung der Formeln
E[fiU f5] bzw. EG f; ist, dass sich die Zustandsmengen, in denen die Formeliryilt,
beiden Fallen durch eine Fixpunktiteration berechnesdasin beiden Iterationen wird
dabei die Auswertung einer Formel der FORIX f benutzt. Dazu muss das Urbild der
Menge aller Zustande berechnet werden, in dehgilt. Die Bild- bzw. Urbildberech-
nung erweist sich als Kernoperation zur Auswertung von &okmeln. Unter Bild und
Urbild versteht man die Menge aller Zustande, die von efiestandsmeng# durch
einmalige Anwendung ddsbergangsrelatio® erreicht werden, d.h.:

Bild(Z,R) :={s' :3ds € Z : (s,5') € R}

Urbild(Z, R) := Bild™"(Z,R) = {s: 35 € Z : (s,5) € R}.

Es stellt sich die Frage, wie diese Mengen effizient berectnd dargestellt werden
konnen. Eine bahnbrechende Idee in diesem ZusammenhaadvteMillan [BCMD9C,
BCL™94], als er vorschlug, Mengen von Zustanden durch ihreatttaristische Funktion,
und diese wiederum als BDD darzustellen. Die Bildberecigrkann dann durch BDD-
Operationen (UND-Verknupfung und existenzielle Quazigfiung) ausgefihrt werden.
Gleichzeitig sind BDDs nutzlich fur die Fixpunkterkemmy da die Vergleichsoperation
fur BDDs extrem effizient ist. Da BDDs symbolische Darstetien fur Zustandsmengen
sind, wird dieses Verfahren allgemein als symbolische ii8gkaftsprufung (engl. Sym-
bolic Model Checking (SMC)) bezeichnet.

Die symbolische Eigenschaftsprifung leidet allerdingsiar sogenanntefustandsex-
plosion Die Anzahl der Zustande wachst exponentiell mit der Awhger Variablen eines
Systems. Dies fuhrt in der Praxis haufig zu exponentiell3gn BDDs. Selbst wenn der
BDD am Ende der Fixpunktiteration sehr klein ist, zum Basspienn alle2” Zustande
des Systems erreichbar sind, kann jede mogliche BooleSahktion als Zwischener-
gebnis auftreten. Es muss also fast immer mit dem worst-@ags exponentiell grof3en
BDDs gerechnet werden. Damit ist das Verfahren nur fur &&ine Designs anwend-
bar. Eine ausfuihrliche Darstellung der symbolischen ksgbaftsprifung findet der Leser
in [McM93].
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3.3.2 Bounded Model Checking (BMC)

Um unvorhersehbare Laufzeiten des SMC zu vermeiden und enNdizung anderer
Funktionsdarstellungen als BDDs zu ermoglichen, lieghaise, die Anzahl der Itera-
tionen/ in der Fixpunktiteration zu beschranken. Dies ist die kdgp des von Biere et
al. [BCC™99] vorgeschlagenen Bounded Model Checking VerfahrensGBMIit diesem
Verfahren konnen BTL-Formeln auf Gultigkeit fur ein Matiiberpruft werden. Wird in-
nerhalb vorl Iterationen ein Gegenbeispiel bzw. ein Zeuge (fur Lebgkelt) gefunden,
oder der Fixpunkt erreicht, so ist damit auch die entspregdbainbeschrankte Formel
widerlegt bzw. bewiesen. Lediglich in dem Fall, dass wedeiGegenbeispiel noch ein
Fixpunkt erreicht wird, macht das Verfahren keine Auss&ge.Erhohung der Schranke
ist dann allerdings noch eine Option. Ist die Schranke grafs die sequentielle Tiefe des
Designs, ist BMC vollstandig.

Ein wichtige Eigenschaft des BMC-Ansatzes, die dazu &jltass erstmals Verifikations-
probleme von realistischer industrieller GroRe behandetden konnten, besteht darin,
dass das zu losende Verifikationsproblem auf ein Erfikidigsproblem (SAT) fur Boole-
sche Funktionen abgebildet werden kann.

Wir rekapitulieren hier exemplarisch die Konstruktions#ie SAT-Problems fur Sicher-
heitseigenschaften der ForAGp. Lebendigkeitseigenschaften konnen ahnlich tibersetz
werden. Zunachst fuhren wir Boolesche Variabigns,, - - - , s; ein, die den Zustanden
zum Zeitpunktt = 0,...,] entsprechen. Die charakteristische Funktigp der
Ubergangsrelatio® wird nun wie folgt abgerollt:

Tri(So0,---81) = Xs,(50) - Xr(S0,51) - - - xr(Si1=1,51).

Hier bezeichnejl g, die charakteristische Funktion der Menge der Anfangsinast des
Designs. Die Funktiorfz ; nimmt genau dann den Wertin, wenn die Zustands, . . . , s;
in einer gultigen Berechnung auftreten.

Analog zur Schaltung kann auch die Eigenschaft abgerolidere Wir erhalten:

m=p(s0) ... -p(sp).

Eine Widerlegungssequenz der Langkir die EigenschaftAG(p) muss die Funktion
bmc(AGp) = fr, - pi erfullen. DieseUbersetzung in ein SAT-Problem lasst neben den
bereits erwahnten BDDs naturlich auch SAT-TechnikerBalweistechnik fur BMC zu.
AbschlieRend sei noch erwahnt, dass ein Hardwaredesign- (IB", B, f, S, C
IB*, IB™, f,) fur BMC nicht unbedingt vorher in sein Kripke-Modell {iffiénrt werden
muss. Es genigt, die Zustandsiibergangsfunktiosowie die Ausgabefunktiofi, ab-
zurollen und um die Eigenschaft zu erganzen, um ein atgnt@es SAT-Problem zu er-
zeugen. Die abgerollte Zustandsiibergangsfunktion wardtives Schaltungsmodell ge-
nannt. Dies ist leicht einzusehen, wenn man sich verdéttkitass die Konstruktion des
Kripke-Modells fur ein Design keinerlei Einschrankungiér die Eingaben des Design
enthalt. In Abbildund3]2 ist ein solches iteratives Stlmasmodell fir vier Takte darge-
stellt, wobei auch die Ausgabefunktigp in jedem Takt dargestellt ist.
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Abbildung 3.2: Iteratives Schaltungsmodell Uber viertéak

3.3.3 Bounded Interval Model Checking (BIMC)

Bei allen bisherigen Verfahren zur Eigenschaftspriufungde die Gultigkeit einer Ei-
genschatft stets fur gultige Berechnungen eines Desilgespriift. Beim Bounded Model
Checking fuhrt dies dazu, dass das Verfahren prinzipigllAussagen tiber die erstén
Takte der Schaltung macht. Bei Schaltungen mit grolRer seigller Tiefe miussten daher
sehr lange Zeitfenster untersucht werden, um zumindesnhesrof3teil des moglichen
Verhaltens der Schaltung innerhalb des beschranktefedsiers beobachten zu kdonnen.
Fordert man nun zusatzlich, dass die Eigenschaft auchien ahgultigen Berechnun-
gen gilt, gelangt man zum sogenannten Bounded IntervalldiGtecking (BIMC). Die
abgerollteUbergangsrelation lautet in diesem Fall:

f}%l(so, ...81) = xr(S0,81) ... - xr(s1_1, 81),
und das zu losende Erfullbarkeitsproblem lautet:
bimc(AGp) := fr, - Pr-

Ein iteratives Schaltungsmodell, wie es bei BIMC verwensiet], ist in Abbildung[3.8
dargestellt. Im Folgenden bezeichnen wir mit dem iterati@ehaltungsmodell stets die
BIMC-Variante.

Die Erfullbarkeit vonbimc(AGp) ist nun ein hinreichendes aber nicht mehr unbedingt
notwendiges Kriterium fur die Gultigkeit der CTL-FormdlGp. Bei einem Gegenbei-
spiel muss uberpruft werden, ob der Zustapdmit dem dieses Gegenbeispiel beginnt,
tatsachlich erreichbar ist. Ist dies nicht der Fall, sorkdieses Gegenbeispiel im laufen-
den System nicht auftreten. Man bezeichnet solche uggitGegenbeispiele auch als
False-Negativelnsofern ist BIMC ein orthogonaler Ansatz zum BMC. Es seidaer-
innert, dass ein BMC-Gegenbeispiel die CTL-Formel widgtlein BMC-Beweis aber
noch nicht hinreichend fur die Allgemeingultigkeit desrimel ist.
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Abbildung 3.3: Iteratives Schaltungsmodell fur BIMC iilvéer Takte

Es hat sich als praktikabel erwiesen, die Funkgipraus der BIMC-Instanz nicht durch
Abrollen einer CTL-Formel zu ermitteln, sondern vom Anwendirekt als sogenann-
te beschrankte Intervall-Eigenschaft (engl. Boundddriral-Property) spezifizieren zu
lassen. In Definition 317 wird dies festgehalten.

Definition 3.7. (Intervall-Eigenschaft)
SeiD = (1,5, fs, Fy, O, fo) ein Hardwaredesign. Eine Intervall-Eigenschaft démige
[ € IN ist eine Boolesche Funktion

p: I x S O — B,

Konvention: Oftmals wird eine Intervall-Eigenschafp durch einen Term
fur den Funktionswert p(io,...,%,So,---,Si+1,00,---,0;) In den Variablen
105 - 17,805+ - -, S141, 00, - - -, 0 SPezifiziert. Um in der Notation anzudeuten, dass
eine gultige Intervall-Eigenschaft zu jedem Zeitpunkeder Berechnung des Designs
gilt, sagen wir furj =1, ...,

i;, s; undo; sind Eingang, Zustand und Ausgang zum Zeitpunkt j und schreiben
iQ(t 4+ 7), sQ(t + j) undo@(t + 7).

Eine Intervall-Eigenschajt der Langd ist genau dann gultig, wenn durch das iterative
Schaltungsmodelf,; beschrankt, stets den Wertannimmt, d.hp(fr;) = 1 gilt. Das
vollstandige Entscheidungsproblem fiir eine Intertienschaft ist in Abbildung—3.4
dargestellt. Eine Belegung der Einganges, ig, i1, . . ., 4,1 des iterativen Schaltungs-
modells, fur diep(fr,(z)) = 0 gilt, genligt deshalb zur Widerlegung der Eigenschatt.
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Abbildung 3.4: BIMC Problem Uiber vier Takte

Beispiel 3.3.Fur unser BeispielM aus Abbildun@-3]1 wollen wir spezifizieren, dass man
zum Zeitpunkt + 3 im Zustand(1, 1) ist, falls zu keinem Zeitpunkt+ k£ mitk = 0...2
eine Eingaber; = 1 anliegt und zu&tzlich im Intervall[t + 0, ¢ + 1] einmal die Eingabe
o = 1 erfolgt ist.

Eine entsprechende Intervall-Eigenschaft lautet:

p=21Qt+0)+2:Q( + 1) + 21Q(t + 2) - (2@t + 0) + 2, Q(¢ + 1))
= (51Q(t + 3) - 50Q(t + 3))

Dieses einfache Beispiel hat bereits eine typische StrditlEigenschaften, die bei der
Verifikation eines Designs Uberprift werden. Es sollen \drpflichtungen (engl. com-
mitments) rechts vom Implikationspfeil unter der Vorausseg Uberprift werden, dass
die Umgebung des Designs bestimmte Annahmen (engl. assuns)dinks vom Implika-
tionspfeil erfullt. Haufig werden dabei auch Einschréanggen bezuglich der Zustande des
Designs gemacht, in denen die Eigenschaft gelten soll.iDdiese MalRnahme kdnnen
False-Negatives vermieden werden. Benutzt man als Vaetuisgys, € Sy, So kann man
mit BIMC das entsprechende BMC-Problem losen. Auf dieseséeaben wir damit das
BMC-Problem als spezielles BIMC-Problem dargestellt.
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3.3.4 Temporale Induktion

Im letzten Abschnitt haben wir gesehen, dass BMC und BIMCi zwiogonale Ver-
fahren zur Eigenschaftsprifung in beschrankten Zeituztlen sind. Indem man beide
Verfahren kombiniert, gelangt man zu den induktionsbésneverfahren. Solche Verfah-
ren sind BIMC tUiberlegen, wenn es darum geht, Eigenschatiehzuweisen, die nur fur
erreichbare Zustande gelten. Die Induktion Ubernimmt im gewisser Weise die Analyse
der moglichen False-Negatives des BIMC-Verfahrens.

Dieser Abschnitt gibt deshalb einéiberblick auf induktionsbasierte Verfahren zur Ei-
genschaftsprufung, wie sie in [SS$SD0, ABEOO] vorgesanagerden. Wir betrachten
dabei, ohne Beschrankung der Allgemeinheit, nur Eigeaiféeh, die sich Uber Zustands-
mengen charakterisieren lassen. Eine beliebige IntelBrgénschafp der Langen kann
mit der MengeP C S aller Zustande identifiziert werden, fur die es keine Wlielgungs-
sequenZ(i;, s;,0;) : L =0...n—1) mitsy € P gibt.

Fur ein DesignD = (I, S, 4, Sy, O, \) mdchte man nun uberprufen, ob eine Eigenschaft
P in allen erreichbaren Zustanden qilt, d.h. Bbachp, C P gilt. In diesem Fall wird
das Design al®-sicher bezeichnet. Die Eigensché&ftvird im Folgenden mit der Menge
aller Zustande € S identifiziert, in denenP gilt. Die Zustande au® werden ebenfalls
P-sicher genannt. Ein Pfad ist P-sicher, wenn jeder ZustasdRiades inP liegt. Ist
aus dem Kontext klar, um welche Eigenschaft es sich handelgjen Automaten und
Zustande sicher genannt. Das folgende Lemma nennt eirsdtiende Bedingung, unter
der ein AutomaitP-sicher ist.

Lemma 3.1. Ein endlicher Automat isP-sicher, wenn die folgenden Bedingungen gelten:
¢ Alle Anfangszusginde sindP-sicher, alsaS, C P.

¢ Die Nachfolger eineg’-sicheren Zustand € S sind auchP-sicher, d.h.
se P=VYiel:i(s,i)eP.

Eine Eigenschaff wird Invariante genannt, wenn die zweite Bedingung des Laswa-
trifft. Eine Invariante, die alle Anfangszustande etithigt damit eine gultige Eigenschatft.
Umgekehrt ist aber nicht jede gultige Eigenschaft einaliante.

Das Zustandsdiagramm aus Abbildungl 3.5 veranschauligsedi Problem und zeigt
damit die Unzulanglichkeit dieses Lemmas fur die Eigbasisprufung. Die gefarbten
Zustande stellen dabei die sicheren Zustande dar. Da dehfblger des sicheren Zu-
stands 011 nicht sicher ist, ist die zweite Bedingung von a1 verletzt. Trotzdem
ist der Automat offensichtlich sicher.

Dieses Problem kann behoben werden, indem ein langerektiodsanfang gewahlt
wird. Dies wird im nachsten Lemma formuliert.
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Anfangszustand

Abbildung 3.5: Zustandsdiagramm eines 3 Bit Ringzahlers

Lemma 3.2. Ein endlicher Automaitl/ ist P-sicher, wenn eine Induktionstieke > 0
existiert, so dass die folgenden Bedingungen gelten:

1.) Fur alle Pfadesy, s1, ..., s von einem Anfangszustang < S, im Zustands-
ubergangsgraphen val/ gilt P in allen Zuséndens;.

2.) Gilt P fur alle Zustinde eines beliebigen Pfades,...,s; im Zustands-
tibergangsgraphen, dann sind auch alle Nachfolger sqoR-sicher, d.h.
Viel:d(sg,1) € P.

Beweis der Lemmafa3.1 uidB.2:

Lemmd31l folgt aus Lemnia3.2. Wir nehmen deshalb an, dagediegungen aus Lem-
mal3.2 gelten und der Automat unsicher ist. Da es sich um a@ndhichen Automaten
handelt, gibt es deshalb eine endliche Widerlegungssequdiarr P mit den Zustanden

So, - . -, $,. Nach Bedingun@ll muss > k gelten, wobei die Zustandg, . . ., s, alle si-
cher sindn — k-malige Anwendung von Bedingui 2 liefert die SicherheitZigstande
Sk11,- -+, Sp. AlSo istw keine Widerlegungssequenz und unsere urspringlichelnea

ad absurdum gefuihrt. Damit gilt das Lemma 312

Mit der Induktionstiefek = 2 lasst sich die Eigenschaft aus AbbildUngl 3.5 nun zeigen.
Allerdings ist dieses Kriterium immer noch nicht ausreinthewie das Beispiel aus Ab-
bildung[3.6 zeigt.

Wieder ist der Automat eindeutig sicher. Durch die Selbstikan Zustand 110 schei-
tert der Induktionsschluss allerdings fur jede Induksioefe . > 0. Um dieses Problem
zu losen, muss das Kriterium weiter verscharft werdendBs Problem offensichtlich
durch Zyklen ausgelost wird, liegt es nahe, diese im Inidmisschluss von Lemnia_3.2 zu
verbieten.
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Anfangszustand @ @

Abbildung 3.6: Zustandsdiagramm mit nicht erreichbaresidherem Zyklus

Lemma 3.3. Ein endlicher Automait\/ ist P-sicher, wenn eine Induktionstieke > 0
existiert, so dass die folgenden Bedingungen gelten:

1.) Fur alle Pfade sg,s1,...,s, von einem Anfangszustand, € S, im Zu-
standsibergangsgraphen val/ gilt P in allen Zuséndens;.

2.) Gilt P fur alle Zustinde eines Pfades), ..., s, Im Zustandgbergangsgraphen mit
paarweise verschiedenen Zaistlens;, dann sind alle Nachfolger vas, P-sicher,
d.h.Vie [ :6(sg,1) € P.

Beweis fur Lemmaz3l3:

Da man aus einer Widerlegungssequenz stets alle Zykleereatf kann, um eine kiirzere
und zyklenfreie Widerlegungssequenz zu erhalten, komneim Beweis zu Lemm&-3]2
auch eine azyklische Widerlegungssequenz fordern. DerdeeArgumentation erfolgt
dann analog Lemnia3.21

Mit diesem Kriterium kann man jetzt die Sicherheit einesdxaaten in jedem Fall zeigen.
Dazu muss: nur gro3 genug gewahlt werden. Dies ist die Aussage von LaBith

Lemma 3.4. Fur jeden P-sicheren Automatef gibt es eine Induktionstiefe > 0, so
dass die Bedingungen aus Lemimd 3.3 gelten.

Beweis Lemm&3l4:

Wahlek = |S|. BedingundL ist erfullt, dd/ nach Voraussetzung sicher ist. Bedinglihg 2
ist trivialerweise erflllt, weil ein Pfad der Lang€|+ 1 mindestens einen Zustand doppelt
enthalt.c

Naturlich ist eine Induktionstiefe = |.S| viel zu grol3, um den Beweis einer Sicherheits-
eigenschatft effizient durchfuhren zu kdnnen.
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Zur Verifikation einer Sicherheitseigenschaft wird debhialder Regel eine Suche nach
einer Induktionstiefé durchgefiihrt, fur die entweder beide Bedingungen ausrhalif.3
gelten oder die erste Bedingung verletzt ist. Im ersteniBatlie Eigenschaft bewiesen,
im zweiten widerlegt. Ein Algorithmus dazu ist in Tabélldlangegeben. Die Funktionen
induction_base undinduction_step testen dabei die erste bzw. die zweite Bedingung des
Lemmas. Der Algorithmus lasst sich durch die Wahl der $tantiesstart k fur £ und die
Strategie zur Erhohung vanin der Funktionincrease parametrisieren.

Der Algorithmus terminiert bei giltigen Eigenschafte @aund von Lemm&-3]4 und bei
ungultigen Eigenschaften, sobatddie Lange des kirzesten Gegegenbeispiels erreicht.
Liefert der Algorithmus den Wert true, so sind beide Bedimggn von LemmBg-3l 3 erfiillt
und die Eigenschatt gilt. Andernfalls ist die erste Bedimgdieses Lemmas nicht erfullt
und damit die Eigenschaft widerlegt. Also ist der Algoritisrkorrekt.

induction(P)
{
k ;= startk;
while (induction_base(P, Kk))

{
if (induction_step(P, K))

return true;
else
increase(k);
}

return false;

}
Tabelle 3.1: Algorithmus zur induktionsbasierten Eigémadtsprufung

In der Praxis ist solch ein Algorithmus allerdings nur figike Induktionstiefen effizient.
Dies liegt in erster Linie am Wachstum der zu losenden S&tanzen. Fur die Indukti-
onstiefek enthalt die SAT-Instank + 2 Kopien der Zustandsiibergangsfunktion und eine
guadratische Anzahl von Vergleichern. Dieses Wachsturirigsch, da heutige SAT-
Solver eine Laufzeit haben, die exponentiell mit der Grid€&elnstanzen wachst. Daruber
hinaus erzeugen die Vergleiche zwischen den Zustandblemiglobal rekonvergente Si-
gnale, die sich ebenfalls negativ auf die Performanz desSAWers auswirken.
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Kapitel 4

Induktionsbasierte
Eigenschaftsprufung

Induktionsbasierte Verfahren zur Eigenschaftsprufii@E00,SSS00] sind nur dann ef-
fizient, wenn die benotigte Induktionstiefe klein bleibtier ist es Stand der Technik,
dass der Anwender seine Eigenschaften mit zusatzlichdm8engen ausstattet, deren
Gultigkeit er fur das Design annimmt. Im gunstigstenl feadthalten die Zusatzbedin-
gungen genug Erreichbarkeitsinformation, dass die negenSchaft ausschliellich in
erreichbaren Zustanden gilt, und mit Induktionstigfe- 0 bewiesen werden kann. Zu-
mindest erhofft man sich, dass einzelne nicht erreichbastahde aus langen P-sicheren
Pfaden die zusatzlichen Bedingungen nicht erfullen.ueid wird dann die Induktions-
tiefe wenigstens reduziert.

Die manuelle Bestimmung dieser Erreichbarkeitsinfororaist im Allgemeinen ein sehr
muhsamer Prozess. Bisher gibt es keine Verfahren, diemi®shritt automatisieren. Le-
diglich fur den Fall des induktionsbasiert@quivalenzvergleichs wurden ifi JBCDO] In-
varianten generiert, die die Induktionstiefe klein haltéadoch lasst sich diese Methode
nicht direkt auf die Eigenschaftspriufung tibertragen.

Im Rahmen dieses Kapitels wird untersucht, welche Mal3natbeeder Modellgenerie-
rung im Front-End des Eigenschaftsprifers getroffen eerkbnnen, um die automati-
sche Generierung von Invarianten zu unterstitzen undtdienmanuelle Interaktion des
Benutzers mit dem Werkzeug zu vermeiden.

Die Zustandskodierung von Design-Komponenten wird dalseFeeiheitsgrad identifi-
ziert um geeignete Modelle fur den Induktionsansatz zewgen. Es ist festzustellen,
dass diese Kodierung unabhangig von der spateren Impleaneng gewahlt werden
kann, da Eigenschaften des Entwurfs verifiziert werden.

Die korrekte Implementierung durch ein Synthese-Werkzeuigd spater mittels
Aquivalenzvergleich sichergestellt. Ziel muss es dahier; sée Zustandskodierung fir die
Eigenschaftsprifung so zu wahlen, dass die Generieromg¢warianten unterstitzt wird.
Hierbei kann unter anderem auf RT-Informationen zuruigkiffien werden. Des Weiteren
kann die Information Uber die Zustandskodierung unniiielals Invariante verwendet
werden.

49
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Die hier gewahlte Zustandskodierung erlaubt es, mit Hike strukturellen Automaten-
traversierung [SK97, [van98[ WSK0Z, SWWK04], ein&berapproximation, d.h. eine
Obermenge, der Menge der erreichbaren Zustande zu berecimd als Invariante fur
den Induktionbeweis zu benutzen.

4.1 Zustandskodierung fir Automatentraversierung

Die Zustandkodierung eines Designs kann die Performares &iarfahrens zur Erreich-
barkeitsanalyse beeinflussen. So wurde im Kontexsyebolischen Automatentraversie-
rungin [KBO1] gezeigt, dass Retiming einen grof3en Einfluss aeifaioRe der entstehen-
den BDDs zur Reprasentation der Menge der erreichteraddsthat. Durch Verschieben
interner Register des Designs kann deren Anzahl und daetrdiartete Grol3e der BDDs
reduziert werden. Esist klar, dass diese Form des Retinngustandskodierung massiv
verandert.

In dieser Arbeit wird nun die Zustandskodierung so gewaldss die Induktionstiefe
des Induktionsbeweises reduziert wird. Dazu verwendernnf@rmationen aus der RT-
Beschreibung und zusatzliche Erreichbarkeitsinforomgtdie wir mit einerstrukturel-
len Automatentraversierun$K97,,van98, WSK0Z, SWWK04] berechnen. Letztere lie-
fert nur dann befriedigende Ergebnisse, wenn die Zustamtistung geeignet gewahlt
wird.

Als erstes soll der Zusammenhang zwischen Erreichbarkeitinduktionstiefe analy-
siert werden. Interessanterweise hangt die minimaleKiolostiefe zum Beweis einer
EigenschaftP bei einemP-sicheren Automaten/ nicht von der sequentiellen Tiefe des
Designs ab. Es sind vielmehr die nicht erreichbaren Zdstadie die Induktionstiefe be-
einflussen. So lasst sich z.B. der Extremfall= Reach;, stets mit Induktionstiefé = 0
beweisen. Eine genaue Charakterisierung dieser Indgtieda liefert das folgende Theo-
rem.

Satz 4.1.Fur jeden P-sicheren Automatef/ entspricht die minimale Induktionstiefe
der Lange desdngsten Pfades, ..., p, mit folgenden Eigenschaften:

o p; #pj furi #j
e p; € P furi e {1..k}
e p; hat einen Nachfolgep,,; = (i, pr) Mit g1 ¢ P.

Beweis zu Theorem4.1:

Fir die angegebene Induktionstiefe sind beide Kriteremlcemm&-3]3 erfullt. Das erste
Kriterium folgt aus der Sicherheit des Automaten. Die zevdedingung ist erfullt, da
sonst der 0.g. Pfad nicht die maximale Lange hatte. Alsbtatsachlich eine Induktions-
tiefe, fur welche die Bedingungen aus Lemimd 3.3 geltenkFic & ist nunpy_y/, ..., px
ein Gegenbeispiel fur die zweite Bedingung aus Lerimla 3o &tk minimal. O

Nach Theoreni4l1 hangt die Induktionstiéfealso nur vonP-sicheren Zustanden ab,
die nicht erreichbar sind. Gibt es wenige unerreichbargafuke, die der Eigenschaft
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genuigen, kann man eine kleine Induktionstiefe erwartexhed macht es Sinn, eine Ei-
genschaft durch Erreichbarkeitsinformation zu vergarioies wird bisher dem Benutzer
Uberlassen. Wir werden nun fur die beiden haufigstenafuistkodierungen angeben, wie
diese Information automatisch generiert werden kann.

4.1.1 Birmare Kodierung

Bei der binaren Kodierung eines Automaten mustanden wird ein Regist&]0, ..., m]
mit m = [logs(n)] angelegt und die Zustande durch die Binardarstellunglvann — 1
reprasentiert. Die Anzahl der Zustande ist auf RT-Ebarger Regel bekannt. Die damit
verstarkte Eigenschaft lautet deshalb:

P'=PA(n>Y 2'R[i). (4.1)

=0

Besteht das Design nur aus einem einzigen Automaten, soi¥iradir in erreichbaren
Zustanden gelten, es sei denn, der Designer hat explitit arreichbare Zustande dekla-
riert. Auf jeden Fall gilt die Eigenschaft’ nicht mehr in Zustanden, die entstehen, weil
die Anzahl der Zustande keine Zweierpotenz ist und daheRegister nicht voll genutzt
wird. In vielen praktisch relevanten Fallen wird diesestarkung also die Induktionstiefe
aufk = 0 reduzieren. Hat der Designer doch einzelne unerreichbhastidde deklariert,
so kann man trotzdem eine Reduktion der Induktionstiefagem.
Wir wenden uns nun dem wichtigeren Fall zu, dass das Desigmraree Automaten
enthalt, die von einander abhangen. Die einfachste FemAdtomatenkopplung erhalt
man durch Verwendung gemeinsamer Eingange. Abbil@unigeidt zwei solche Auto-
maten. Diese Automaten haben unabhangige Eingangmd x; und eine Menge ge-

X X
21 2

L]

1

i

j -1 17 L
i

Abbildung 4.1: Gekoppelte Automaten mit unabhangigergingen
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meinsamer Eingange Formal definieren wir gekoppelte Automaten wie folgt:
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Definition 4.1. SeienA, B endliche Automaten mit:
o A= (Xg X X,854,04, SAO,OA, )\A) und

L4 B:(Xl XX,SB,(SB,SBO,OB,AB).
Ferner seiM = (1, 5,4, Sy, O, A) ein Automat mit:
o [ = X1 X XQ X X,

CS:SAXSB,

) 5((8,4, SB), (xl,l‘g,l’))

= (5A<SA7 (x27x))753(837 (.’L‘l,SC))>
) SO = SA() X SBO
e 0= OA X OB

o \((s4,8B), (1, 22,))
= ()‘A(SAa (va ZE)), /\B(SBv (xla l‘)))

Dann heil3t M partiell gekoppelter Automat adsund B.

Diese Definition erlaubt zwei Extremfalle. 1&t = (), so sind die Automaten unabhangig
und alle Zustande des Produktraums erreichbar. GenaltelRguch,; = Reach, X
Reachp. In diesem Fall zahlt sich die Verstarkung einer Eigenfané den Schranken
aus Gleichund(411) aus.

Im anderen Extremfall gibt es keine unabhangigen Eingaddh.,X; = X, = (. Dann
ist M eine Produktmaschine wie beiAquivalenzvergleich. Allerdings kénnen wir bei
der Eigenschaftsprifung nicht davon ausgehen, dass thdidgjien Automaten irgend-
welche strukturelledhnlichkeiten aufweisen, wie dies beifmuivalenzvergleich ausge-
nutzt wird.

An dieser Stelle konnen wir also lediglich festhalten,sd@sach,; C Reach x Reachpg
gilt. Gleichung [4.1L) reicht also im Allgemeinen nicht zwiligtandigen Charakterisie-
rung vonReach,, aus. Damit kdnnen die Induktionstiefen beliebig grol3 weard\Veitere
Moglichkeiten der Automatenkopplung entstehen, wenn Aizsgange eines Automaten
als Eingange eines anderen Automaten verwendet. Hierbss leachtet werden, dass
durch diese Verschaltung keine rein kombinatorischerkRigplungen entstehen dirfen.
Eine detaillierte Einfuhrung in kommunizierende Autoerafindet sich in[[Kur94].

4.1.2 One-hot-Kodierung

Um die Komplexitat moderner Anwendungen, z.B. in der Tefakiunikation,

bewaltigen zu kdonnen, enthalten Designs haufig eineey/afizahl miteinander kom-
munizierender Automaten. Dabei sind die einzelnen Autemaglativ klein, damit der
Designer ihre Funktion gut Uberblicken kann. In diesen Kahn man sich eine One-
hot-Kodierung fur die Komponenten des Designs leisten. \@eteil dieser Kodierung
besteht darhin, dass jeder Zustand durch ein explizitessiReglargestellt wird.
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Definition 4.2. (One-hot-Kodierung)

Ein DesignM = (IB", B, fg, S, € IB*, B™, f,) ist one-hot kodiert genau dann, wenn
| L

Reachy C{(d;;li=1...k)|j=1...k} mité;; = { ’? J

ilt.
0itj °

Bemerkungen:

Das Symbol, ; aus dieser Definition wird Kronecker-Symbol genannt. Ist [Besign
one-hot kodiert, sagen wir, der Zustand= (6; ;|j = 1...k) € Reachy, wird durch das
Registerfs, kodiert.

Die Attraktivitat dieser Kodierung im Hinblick auf unsereZ, Erreichbarkeitsinformation
zu berechnen, soll nun kurz motiviert werden. Dazu beteachir die Zustandsdiagram-
me aus AbbildungZl2.

Geo G

Anfangszustand Anfangszustand

O )

X X
1 2

Abbildung 4.2: Beispiel gekoppelter Automaten

Wir nehmen an, dassgemeinsamer Eingang der beiden Automaten istyynchdz, un-
abhangig sind. Man sieht leicht, dass der Zusténd) des gekoppelten Automaten nie-
mals erreicht wird. Bei einer binaren Kodierung wird diégs®rmation tiber alle Register
des Designs verteilt. In diesem Fall wirde man die Automdtech Register;[1 : 0] rea-
lisieren, und die gerade genannte Abhangigkeit lieRe gichh folgende Implikationen
beschreiben:

r1[1] A m1[0] = 72[0] V o [1] undry[1] A r2[0] = r1[0] V r1[1].

In diesen Implikationen besteht die Voraussetzung aus &orjunktion mehrerer Lite-
rale. Die Berechnung solcher Multiliteralimplikationest sehr aufwendig. Kodiert man
die Automaten one-hot, so erhalt man zwei Regist&], r»[2], die jeweils den Zustand

2 reprasentieren. Die 0.g. Abhangigkeiten lassen siahitddurch die einfachen Implika-
tionenr [2] = r9[2] undry[2] = r1[2] darstellen. Implikationen dieses Typs lassen sich
mit Hilfe der strukturellen Automatentraversierung eéizi berechnen.

Bei paarweiser Abhangigkeit der beteiligten Automatenrkdie Menge der erreichba-
ren Zustande sogar exakt durch solche Implikationen bedEn werden. Damit ist eine
Reduktion der Induktionstiefe aéf= 0 moglich.
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Satz 4.2.Ein DesignM ist genau dann one-hot kodiert, wenir falle erreichbaren
Zustinde(sy, ..., sy) € Reachy C B* die Implikationens; = s; fur alle ¢ # j gelten
und stets ei3; = 1 existiert.

Beweis von Theorefn4.2:

Wir nehmen zunachst ad/ sei one-hot kodiert. Fifsy, ..., s;) € Reachy C IBF

gilt dann aufgrund der One-hot-Kodierung: = 4,; unds; = d,; fureinl € 1...k.

Damit gilt’s; +s; fur < # 7, also die Implikation. AuRerdem existiert fur alle erftddaren
Zustande eid mit s, = §;; = 1. Setzen wir fur(sy, ..., sg) € Reachy C B¥ umgekehrt
die Implikations; = ; fur allei # j sowies; = 1 voraus, so gilt stets; = 9,;. Also ist
das Design one-hot kodieftl

Theorem 4R besagt, dass sich die one-hot Eigenschaft Besigns mitk Registern
durch Implikationen und eine zusatzliche Klausgl- - - - + s, reprasentieren lasst.

Satz 4.3.SeienM,, M, one-hot kodierte Designs mit den Registefi . . . k;](: = 1,2)
und M der gekoppelte Automat aug; und M,. Die Menge der erreichbaren Zdside
von M lasst sich durch eine Menge von Implikationezwischen den Registernundr,
und eine Menge konstanter Register(mit Wert 0) exakt darstellen.

Beweis von Theorefn4.3:

Fur alle Zustandésy, sy) € (Reachyy, x Reachyy,) \ Reachy;, enthaltel die Implikation

r1 = T3 undry = 77 der entsprechenden Register. Fernerrgedie Projektion von
Reachy, auf Reach)y, . Fur alle Zustande aus, € Reachyy, \ m(Reachy) enthalteCy
das entsprechende Registgr

Wir zeigen nun, dass die Mengérund C\y, zusammen mit der one-hot Eigenschaft der
Komponenten)/; die Zustandsmeng&each,,; exakt beschreiben, d.h. es gilt fur alle
Zustandg sy, so) € Reachy;, X Reachyy,:

(s1,82) € Reachyy < 11,19 ¢ Co- (11 =72) ¢ 1-(ro=71) ¢ [

wobeis; durchr; undssy durchr, kodiert sei.

=: Sei(sy, s2) € Reachys. Also ists; € m(Reachys) undsy € my(Reachy,) und somit
r1,r2 & Co. (11 = 7T2) ¢ T und(r, = 77) ¢ I folgt unmittelbar aus der Definition voh
<:Wirnehmen an, dass, r, ¢ Cy, (r = 72) ¢ Iund(ry = 77) ¢ I gilt. Ist (s, 52) ¢
Reach,, folgt sofort(r; = 73) € I und(r, = 77) € 1. Dies ist ein Widerspruch, womit
(s1,82) € Reachy, folgt. O

Theoren 43 besagt in Verbindung mit Theolem 4.2, dass kajdinen, Konstanten und
zwei Klauseln eine exakte Darstellung des Zustandsrauragezgekoppelter Automaten
zulassen. Damit eignet sich die hier vorgeschlagene Vergghkeise insbesondere fur die
Uberpriifung paarweiser Abhangigkeiten, wie Bus-Komdlik Acknowledge-Requests
etc..

Bei komplexeren Abhangigkeiten zwischen mehr als zwebfdten ist die exakte Dar-
stellung des Zustandsraumes durch einfache Implikatiamefllgemeinen nicht mehr
moglich, wie das folgende Beispiel zeigt.



4.2. STRUKTURELLE AUTOMATENTRAVERSIERUNG 55

Beispiel 4.1. Wir betrachten einen Automatedd mit Komponentend,B und C. Ferner
existiere ein Zustan@s 4, sp, s¢) € Reachy x Reachp X Reache, SO dassReach); =
Reachy x Reachpg x Reache \ {(sa,sg, sc)} Qilt.

Mit anderen Worten, in der Umgebung erreichtC' den Zustand nur dann, wenrd
und B nicht gleichzeitig in den Zustanden bzw. sz sind. Es gelten also die Multiliteral-
implikationenr 4 -rg = 7¢,r4-r¢c = T undrg-rc = 74. Durch einfache Implikationen
kann dieser Sachverhalt nicht dargestellt werden.

Es zeigt sich jedoch in den Experimenten, dass Implikaticanech im Fall komplexe-

rer Abhangigkeiten zumindest eifidverapproximation des Zustandsraumes erlauben, die
ausreicht, um die Induktionstiefe drastisch zu reduzieren

4.2 Strukturelle Automatentraversierung

Ein Verfahren zur effizienten Berechnung einer solctieerapproximation ist dietruk-
turelle Automatentraversierungcine detaillierte Beschreibung dieses Verfahrens findet
der Leser in [[SWWKO04]. Im Rahmen dieser Arbeit wurde eingafae dieses Verfah-
rens implementiert, mit der sich insbesondere Implikab@ziehungen zwischen Regis-
tern eines Designs berechnen lassen.

4.2.1 Automatentraversierung mit dem iterativen Schalturgsmodell

Zur Erreichbarkeitsanalyse fur einen endlichen Automaterd in der Regel der Zu-
standsiibergangsgraph durchlaufen und die dabei awitieteZustande in einer geeigne-
ten Datenstruktur festgehalten. Dies nennt man dann eeneii8ierung des Automaten.
Verfahren zur Traversierung eines endlichen Automateitiggn somit eine Datenstruk-
tur zur Darstellung von Zustandsmengen des Automatent dexgAutomat als Schaltung
vor, stellt sich die Frage, wie die Struktur dieser Schatansgenutzt werden kann, um
solche Zustandsmengen darzustellen. Dass dies in derogiamist, kann man sich an
Hand des iterativen Schaltungsmodells aus Absdhniffl&&8t uberlegen.

Die Schaltfunktion des iterativen Schaltungsmodellsebm@inded model checkers bildet
danach Eingabefolgep, . . ., i; auf Zustande; und Ausgabefolgen,, ..., o; ab. In Ab-
bildung[43 ist noch einmal ein solches Modell fir vier Ea#dargestellt. Beschrankt man
sich auf die Abbildung deiy, ..., i; auf die Zustande,; und betrachtet das Bild dieser
Abbildung, dann sind darin genau die Zustande der Schakmthalten, die nach genau
t Takten in der Schaltung erreichbar sind. Das iterative Bamgsmodell der Langeist
damit eine Darstellung der Mende(t) aller Zustande, die nach exak@akten erreicht
werden.

Wir halten dies in der folgenden Definition fest:

Definition 4.3. (Menge erreichbarer Zuahde)

Die Menge Ry (t) bezeichnet die Menge aller Zéside, die nach genau Zu-
stands$ibergangen von einem Anfangszustand eines endlichen Automatemeichbar
sind.
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Abbildung 4.3: Iteratives Schaltungsmodell Uiber viertéak

Bemerkung:

Ist aus dem Kontext klar, auf welchen Automaténsich die betrachteten Zustandsmen-
gen beziehen, wird die SchreibweiBét) := R,,(t) verwendet.

Da wir von einem endlichen Automatel ausgehen, gibt es fur jeden Zustand:
Reach), einen Zeitpunkt, mit s € R(ts). Die FolgeR(t) durchlauft den Zustandsgra-
phen von)/ und besucht dabei jeden erreichbaren Zustand. Damitdigésin naturlicher
Weise der Algorithmus aus TabelleW.1 zur Traversierungfdgsmaten formulieren.

FSM._traversal (9, &)
{
t:=0;
R(t) :=&; /*initial state set */
repeat
t=t+1;
R(t) := new_states(d, R(t—1));
until finished ({R(0), R(1), ..., R(t)}, t);
}

Tabelle 4.1: (Vorwarts-)traverierung eines Automaten

Dieser Algorithmus unterscheidet sich von den uUblicheDBbasierten) Traversie-
rungsalgorithmen fur endliche Automaten in der Art und $geiwie die Funktionen
new_states() und finished() implementiert sind. In jeder Iteration des Algorithmusavir
in new_states() eine neue Kopie der Zustandsuibergangsfunktion an dadivieiSchal-
tungsmodell angefugt. Die Funktion berechnet also dasdr MengeR,, (¢ — 1) unter
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dieser Funktion:

new_states(d, S) :=img(d, 5).
Hier unterscheidet sich die Vorgehensweise von der klelssis Implementierung, die
eine Vereinigung der Mengg mit ihrem Bildimg(d, .S) durchfuhrt.
Naturlich ist dieses einfache Abrollen des Automaten etar begrenzt praktikabel. Zum
einen wachst das iterative Schaltungsmodell linear mitAdezahl der Iterationen, was
zu einem konstanten Wachstum der Reprasentation derrfissteenge fuhrt. Dies ist fur
grol3e Designs nicht sehr lange handhabbar. Zum anderahhsicanicht klar, wann alle
Zustande besucht wurden und die Iteration abgebrochetenwd@nn.

4.2.2 Existenzielle Quantifizierung

Die Frage nach dem Abbruchkriterium fur die Iteration stehenger Beziehung zum
Konvergenzverhalten der Zustandsmeng#gn). In [SKOO,SWWKO04] findet man eine
Analyse dieses Konvergenzverhaltens. Dort wird gezemgsdir jeden Automaten ein
Zeitpunktt ;;,, und eine Oszilationsperiode mit
Rt)=R(t—T) furt>tp,

existiert. Zu diesem Zeitpunkt sind alle erreichbaren @ndé besucht worden. Das Ab-
bruchkriterium fur die Iteration lautet damit:

finished () := (existsT such thatR(t) = R(t — T)).
Interessanterweise kann man fur die meisten praktiscblealtsingen eine kleine Oszila-
tionsperiod€el” erwarten. Fur viele Schaltungen wird diese sogar den Wartniehmen.
Hierzu genuigt es zum Beispiel, dass die Schaltung eineaetfgsgang hat oder im Zu-
standsubergangsgraphen ein anderer Zyklus der LAagdhanden ist.
Als nachstes soll kurz der Frage nachgegangen werden,igvabdn genannte Abbruch-
bedingung ausgewertet werden kann. Dies ist anhand ddrka@nbnischen Darstellung
durch das iterative Schaltungsmodell nattrlich schggrals fur eine kanonische Dar-
stellung wie beispielsweise BDDs. Zur Fixpunkterkennungssnuntersucht werden, ob
die iterativen Schaltungsmodelle der Larigend¢ + 1" das gleiche Bild besitzen.
Um dies zu erkennen, fuhrt man eine strukturelle Art destexiziellen Quantifizierung
ein. Dabei wird eine funktionale Dekomposition des itemti Schaltungsmodells mit
einem Schnitt durch die Schaltung kombiniert, wie dies imidung[4.4 dargestellt ist.
Der obere Teil der Abbildung.4 stellt ein iteratives Stimajsmodell dar. Dieses wird
nun zerlegt in eine bildaquivalente Schaltung (engl. stwbuit) und eine Restschal-
tung R. Durch Entfernen der Restschaltung verliert man dann digdAbigkeiten der Zu-
standsvariablen von den Originaleingangen des Schalimodells. Das Bild der Schal-
tung, auf dem momentan unser Fokus liegt, bleibt allerdarbalten. Der Schnitt durch
die dekomponierte Schaltung fuhrt also eine Art exisalaiQuantifizierung durch und
vereinfacht die Darstellung der Zustandsmenge. $die-Schaltung kann im weiteren
Verfahren anstatt des iterativen Schaltungsmodells veaeewerden.
Neben dieser Vereinfachung erleichtert diese Dekompuositiich die Erkennung des Fix-
punktes. Gelingt es, fur die Darstellungen vB(¥) und R(t + T') die gleichen Dekom-
positionsschritte durchzufiihren, so ist der Fixpunkeiettt.
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Abbildung 4.4: Strukturelle Form der existenziellen Quigerung

Bleibt die Frage offen, wie die bildaquivalente Schaltlegechnet werden kann. Dies
ist ein sehr schwieriges Problem, welcheniin [St099] nagaggen wurde. Das dort vor-
gestellte exakte Verfahren ist allerdings fur eine pisatie Anwendung nicht einsetzbar.
Jedoch sind inzwischen eine Reihe anwendungsspezifisgmoRAimationen entwickelt
worden.

Eine Moglichkeit zur Approximation besteht dariquivalenzen, Konstanten und Im-
plikationen zwischen internen Signalen des iterativenaahgsmodells zu bestim-
men und als zusatzliche Constraints in der Schaltungtedlarsy abzuspeichern. Jeder
Schnitt durch die Schaltung fiihrt dann zu eitiserapproximation der Zustandsmen-
ge, da die Abhangigkeiten zwischen den Signalen entlasgSdnitts verloren geht
und deshalb mehr Werte an digb-Schaltung angelegt werden konnen. Die gespeicher-
ten Aquivalenz- bzw. Implikationsbeziehungen zwischen dimze Signalen destub-
Schaltung bleiben allerdings als zusatzliche Randbenliggn erhalten. Es sind also
nur solche Eingangswerte erlaubt, die diese Abhangigheiespektieren. Gelingt es
nun im nachsten Schritt der Iteration, die gleichen Bezmgfen fur die Signale der
nachstenUbergangsfunktion erneut zu beweisen und den Schnitt arselben Stelle
durchzufuhren, so ist ein Fixpunkt erreicht und detb bildet zusammen mit den dar-
in gespeicherten Abhangigkeiten eibéerapproximation fir die Menge der erreichba-
ren Zustande. In der im Rahmen dieser Arbeit entwickeltariavite der strukturellen
Automatentraversierung fur die Eigenschaftsprufungiwiun der Schnitt immer entlang
der urspringlichen Registerpositionen vorgenommenass sich die Fixpunkterkennung
darauf reduziert, die gleichen Implikationen erneut zudieen.
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4.3 Implementierung des Eigenschaftsprfers

An dieser Stelle soll auf die Implementierung des induldlmsierten Eigenschaftsprifers
eingegangen werden, mit dem die vorgeschlagene Vorgelegsesexperimentell evalu-
iert wurde [WSKO3,WSK04b]. Der Flussplan aus Abbildling vigualisiert den Ablauf
dieses Werkzeugs.

{ Fuge Eigenschaft in RTL-Code ein }

Synthese fur Verifikation mit:
- binarer Kodierung fur grol3e Automatef
— one-hot —Kodierung fur kleine Automa

Fir alle binar kodierten Automaten:
verstarke Eigenschaft mit Schranke

Strukturelle Automatentraversierung

AN J/

[ Verstarke Eigenschaft mit Implikationen
J

[ Beweise Eigenschaft mit Induktion
J

Abbildung 4.5: Flussdiagramm flr Eigenschaftsprifung

Zunachst wird eine Monitorschaltung zur Auswertung degeBschaft zur RT-
Beschreibung des Designs hinzugefugt. Das Front-Endseindustriellen Eigen-
schaftspriufers wird anschlieBend genutzt, um das Desigairie Gatternetzliste zu
Ubersetzen. Dabei wird fur Komponenten des Designs deehart Zustandskodierung
verwendet, sofern die Anzahl der Zustande dies zulassteffalls wird die binare Ko-
dierung verwendet. An dieser Stelle sei nochmals daragfgwesen, dass die Zustands-
kodierung wahrend der Eigenschaftsprifung unabhavgigder spateren Implementie-
rung gewahlt werden darf.
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Fur binar kodierte Designkomponenten wird die obere &uke des genutzten Wer-
tebereichs der Zustandsvariablen aus Gleichling (4.1) etstdftkung der Eigenschaft
herangezogen. Zuletzt wird eine strukturelle Automatemrsierung durchgefuhrt, und
die dabei ermittelten Konstanten und Implikationen werd@nEigenschaft hinzugefigt.
Naturlich wird auch die one-hot-Eigenschaft der entdpeeden Register zur Verstarkung
der Eigenschaft herangezogen.

Zuletzt wird ein Induktionsbeweis auf dem so entstandemgueantiellen Modell von
Design und Eigenschaft durchgefiihrt. Dabei starten witmduktionstiefe O und erhdhen
diese sukzessiv, bis ein Beweis oder ein Gegenbeispiehdefuwurde. Gelingt dies bis
zu einer benutzerdefinierten maximalen Induktionstieéhiso wird der Beweis ohne
Ergebnis abgebrochen.

Die Erfullbarkeitsbeweise in jeder Iteration des IndakBbeweises werden mit Hilfe des
SAT-Solvers ZCHAFF.[MMZ 01] durchgefiihrt. Dieser Solver ist nach wie vor einer der
performantesten verfugbaren und quelloffenen Solver.Barechnung der Implikatio-
nen wahrend der strukturellen Automatentraversierund Recursive LearningKP94]
verwendet.

4.4 Experimentelle Ergebnisse

Das vorgeschlagene Verfahren wurde mit einer Reihe von iBeark-Schaltungen und
dazugehorigen Eigenschaften evaluiert. Bei diesen &oigdn stol3en sowohl die ein-
fache induktionsbasierte Eigenschaftsprifung, als aielsymbolische Modellprifung
an ihre Grenzen. Dies ist zum Beispiel bei groRen Modafo+ 2¢~1)-Zahlern der Fall.
Da die Anzahl der Zustande exponentiell mivachst, scheidet die One-hot-Kodierung
schon fur kleinek aus. Fur die binare Kodierung werdén+ 1 Register benotigt. Es
entstehen als@**! Zustande. Will man nun beweisen, dass der Zusrd — 1 nicht
erreichbar ist, so benotigt die reine Induktionsmethdde énduktionstiefe vor2* — 1.
Die Verstarkung der Eigenschaft durch die obere Schragtteziert diese Induktionstie-
fe aufk = 0. Die folgende Tabelle 416 zeigt Laufzeiten und Induktiaefen fur einige
Werte vonk. Dabei bezeichneP die urspringliche Eigenschaft urid die verstarkte
Eigenschaft.

Das zweite untersuchte Design enthalt nun zwei Zahleheivder erste vorwarts von
0 bis 2 — 1 zahlt und der zweite riickwarts vatf — 1 bis 0 zahlt. Dadurch ist fir
k > 1 gesichert, dass der Zustaff 1) des kombinierten Automaten niemals erreicht
wird. Tabelle[4Y zeigt die Induktionstiefen und Laufzeifér dieses Problem, wobét
und P’ wieder die urspringliche bzw. verstarkte Eigenschdéiremzieren. Die Tabelle
zeigt recht anschaulich die Grenzen induktionsbasiefiggrischaftsprifung, wenn nur
die Beschrankung des Wertebereichs fur einzelne Zustani@blen zur Eigenschafts-
verstarkung herangezogen wird.

Das nun anschliel3ende Beispiel ist durch ein industriélesign aus einer Telekom-
munikationsanwendung motiviert. In diesem Design gibt&w viele Instanzen eines
Automaten mit relativ wenigen Zustanden. Um dies nachmeh wurde ein Design ent-
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k | Induktionstiefe | CPU-Zeit (hh:mm:ss)
P \ P’ P \ P’

5 15 0 00:01| <00:01
6 31 0 00:07| <00:01
7 63 0 01:53| <00:01
8 127 0 11:58:33| <00:01
15| >1000 0 | abgebrochen <00:01
23 | >1000 0 | abgebrochen 00:01
30| >1000 0 | abgebrochen 00:03

Abbildung 4.6: Ergebnisse fur Modulk + 2k-1-Zahler

k | Induktionstiefe CPU-Zeit (hh:mm:ss)

P P’ P| P’
5 63 33 0:04:06 0:00:33
6 127 65 1:32:31 0:10:36
7 255 129 | abgebrochen 3:33:24
15| >1000| >1000| abgebrochen abgebrochen

Abbildung 4.7: Ergebnisse bei gekoppelten ModRlo+ 1-Zahlern

worfen, in dem der Automat aus Abbildubg¥.8 mehrfach insemwurde.

Jede Instanz des Automaten hat einen unabhangigen Eing&my dieser Eingang ge-
setzt ist, sendet der Automat ein Request, um eine Ressouitzelegen. Diese wird von
einem Arbiter entgegengenommen, der bei freier Ressoumcgrant-Signal setzt. Au-
Rerdem setzt der Arbiter ein finish-Signal, wenn ein zwdRequest fur die Ressource
ansteht. Nach einem Bearbeitungs- und Ausgabetakt ilfejpde Automateninstanz,
ob dies der Fall ist und gibt gegebenenfalls die Ressourcdeamrbiter zuriick.

Im Folgenden bezeichngtstets die Anzahl der Instanzen des Automaten. Wir tb&pru
den gegenseitigen Ausschluss der Instanzen im ZustandDamit Uberprifen wir nicht
nur, dass der Arbiter korrekt arbeitet, sondern auch, dadsstanzen des Automaten die
Arbiter-Signale richtig verarbeiten.

Zum Abschluss der Evaluierung wurde der Arbiter durch edessourcen-Arbiter er-
setzt. Dieser verwaltet zwei identische Ressourcen. Dianét die zu verifizierende Ei-
genschaft, dass niemals mehr als zwei Automaten im Zustandind. Diese Eigenschaft
ist nicht binar, weshalb die Menge der erreichbaren Zgs#am Design durch Implikatio-
nen zwischen Registern nicht exakt dargestellt werden.Kenotizdem zeigen die Ergeb-
nisse, dass distrukturelle Automatentraversieruraine guteUberapproximation dieses
Zustandsraums liefert und die Induktionstiefe signifikaauziert.

In den Tabellen 419 ud 4110 ist zunachst die Anzahl derfRegder Modelle fir dieses
Beispiel festgehalten. Die Modelle, die vom Front-End gemewurden, enthalten bis zu
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input grant
input
request
finish /‘ grant
ready
finish

Abbildung 4.8: Zustandsiuibergangsdiagramm einer Autemastanz

170 Register. Damit sind die groReren Beispiele auch nmittelischen Methoden nicht
zu behandeln.

k | Kod. | # Reg.| Kod. | # Reg.
2 B 19 O 23
4 B 41 O 49
8 B 78 O 94
16 B 138 O 170

Abbildung 4.9: GrolRe des gekoppelten Automaten mit l@nakbhangigkeiten

k | Kod. | # Reg.| Kod. | # Reg.
4 B a7 O 63
5 B 52 O 74
6 B 63 O 92
7 B 72 O 109

Abbildung 4.10: GrolRe des gekoppelten Automaten mit AHich&ren Abhangigkeiten
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Die Ergebnistabellen 411 uid 4113 sind wie folgt aufgebaut
e Die erste Spalte gibt die Anzahl der Automaten an.

e Die Spalten zwei und funf geben die Kodierung der einzelAemomaten an
((B)inar/(O)ne-hot).

e Die Spalten drei und sechs enthalten die Induktionstiefel€n Beweis der Origi-
naleigenschatft.

e Die Spalten vier und sieben enthalten die gleiche Inforomatilr die Eigenschaft
nach Verstarkung mit den Implikationen aus der strukteneAutomatentraversie-
rung.

Die Tabelle’Z12 unfi’Z14 sind ahnlich strukturiert. Adieags wird hier die CPU-Zeit
angegeben.

Anhand der Ergebnisse dieses Kapitels wird deutlich, da$sde strukturelle Auto-
matentraversierung zur Generierung kraftvoller Invagareignet. Optimale Invarianten
werden generiert, wenn die Komponenten des Designs eineeKmd) aufweisen, die
eine exakte Darstellung oder zumindest eine Approximaties Zustandsraums durch
Implikationen erlaubt. Dies ist bei der One-hot-Kodieruley Fall.
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k Induktionstiefe

enc| P|[PAImpl [enc| P |PAImpl
2 B 14 14| O 14 0
4 B 28 201 O 28 0
8| B|>40| 40| O] >40 0
16| B|>40| 40| O] >40 0

Abbildung 4.11: Induktionstiefe bei binaren Abhangig&a

k CPU-Zeit (mm:ss)
enc P PAImpl | enc P | PAImpl
2| B 00:09 0:00:11| O© 00:13| 00:01
4 B 40:05 0:04:53| O 41:57 00:08
8| B | abgebrochen abgebrochen O | abgebrochen 01:25
16| B | abgebrochen abgebrochen O | abgebrochen 06:56
Abbildung 4.12: CPU-Zeiten bei binaren Abhangigkeiten
k Induktionstiefe
enc|] P|[PAImpl [enc| P |PAImpl
4| B| >32 24| O| >32 3
5| B|>32 26| O| >32 3
6| B|>32 21| O|>32 3
7| B|>32 >27| O| >32 3

Abbildung 4.13: Induktionstiefe bei nicht binaren Eigehnaften

k CPU-Zeit (hh:mm:ss)

enc P PAImpl | enc P | PAImpl
4| B | abgebrochen 0:56:02| O | abgebrochen 0:00:57
5| B | abgebrochen 2:49:22| O | abgebrochen 0:01:16
6| B | abgebrochen 10:09:31| O | abgebrochen 0:02:15
7| B | abgebrochen abgebrochen O | abgebrochen 0:05:59

Abbildung 4.14: CPU-Zeiten bei nicht binaren Abhangidge



Kapitel 5

Arithmetische Schaltungen

Obwohl sich Eigenschaften arithmetischer Schaltungerr ggh in beschrankten
Zeitintervallen formulieren lassen, stof3t der BIMC-Azsauch hier auf Komple-
xitatsprobleme. Grund dafir sind die bekannten Schgkeiten, die SAT-Solver beim
Umgang mit Arithmetik haben. In der Regel scheitern diedeesaleshalb beim Beweis
von Eigenschaften fur arithmetische Schaltungen. Umedi®soblematik zu begegnen
konnen bereits bei der Modellgenerierung im Frondend dgsischaftsprifers Mal3nah-
men getroffen werden. Es wird in diesem Kapitel eine Norsmalungstechnik vorge-
stellt. Dieses Verfahren arbeitet auf eirsithmetischen Bitebenen-Beschreibung (engl.
arithmetic bit level description, ABLfjir die entsprechenden Teile von Eigenschaft und
Schaltung. Eine solche Beschreibung erlaubt eine eimttetiModellierung arithmeti-
scher Einheiten sowohl der Bitebene als auch der Wortelizammit wird der Notwen-
digkeit Rechnung getragen, dass Designs fur arithmetiSchaltungen aus Performanz-
grunden haufig auf der Bitebene entworfen werden. Es wisj@nutzt, dass die Arith-
metik in solchen Entwirfen in der Regel aus elementarghragtischen Funktionen der
Bitebene zusammengesetzt wird. Ist dies der Fall, kann Bie laicht im Front-End des
Eigenschaftsprifers generiert werden. Die vorgeschiagrmalisierung [WSKO5] ver-
einfacht die zu l6senden SAT-Instanzen dramatisch. it es erstmals moglich, die
Integer-Pipeline eines komplexen industriellen Mikragmssors mit zusatzlicher Funk-
tionalitat fur die digitale Signalverarbeitung (DSP)lstandig formal zu verifizieren.

5.1 Eigenschaften arithmetischer Schaltungen

An dieser Stelle werden zunachst Eigenschaften analysier sie bei der Verifikation

arithmetischer Schaltungen typischerweise auftretenSpezifikation solcher Intervall-
Eigenschaften verwenden wir die Eigenschaftssprache I&& Higenschaftspriufers
Gateprop der Firma OneSpin Solutions GmbH. Diese Eigefissipgache wurde bei-
spielsweise in[[WSFT04] verwendet. Diese Sprache erlautieen Designer oder Verifi-
kationsingenieur, die gewiinschten Eigenschaften dealfciy in einer an Verilog bzw.

VHDL angelehnten Syntax zu spezifizieren. Da die Semanég&eti Sprache sehr intuitiv
ist, soll hier auf eine vollstandige formale Einfuhrungrzichtet werden.

65
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Anhand einer Beispieleigenschatft sollen die wesentlicBgrachmerkmale veranschau-
licht werden. Diese Eigenschaft in Tabdlle]l5.1 stellt eiRestotyp fir eine ganze Reihe
von Eigenschaften dar, die in der praktischen Anwendungipert werden. Hier wird
zum Beispiel festgelegt, dass das Ergebnis eines Muléiptiksbefehls nach vier Takten
am Ausgang der Integer Pipelimgres vorliegt, wenn bestimmte Annahmen Uber die
Umgebung des Designs erfllt sind.

Eine Eigenschaft wird durch ein Theorem beschrieben unttbesn Wesentlichen aus
zwei Teilen:

¢ Annahmen (engl. assumptions), eingeleitet durch dasuSsahkvoriassume
e Beweisziele (engl. commitments), eingeleitet durch dddiSselworiprove.

Annahmen und Beweisziele bestehen jeweils aus Booleschsaridcken Giber den Signa-
len der Schaltung und einer relativen Zeitangabe. Um Ségaas$ verschiedenen Taktzy-
klen in Beziehung setzen zu konnen, gibt es daruiber hideudoglichkeit, diese mit
Aliassen zu benennen, die in jedem Zeitfenster des itemat8chaltungsmodells sicht-
bar sind. Dazu wird das Schlusselwbdezeverwendet. Um die Lesbarkeit von Eigen-
schaften zu erhdohen und die Wiederverwendbarkeit von Amea und Beweiszielen zu
ermoglichen, kdbnnen Makros definiert werden. Beispielsekonnte das Makia _reset
durch die Formekeset==0 definiert werdenAndert sich die Phase des reset-Signals,
muss dies spater nur einmal fur alle Eigenschaften gagamerden.

theorem mulXXX;
freeze: opl_at_t=opl@t, op2_at_t=0p2@t;
assume:
during[t,t+4]:no_reset;
during[t,t+4]:environment_assumptions;
at t:command(mulXXX,opl,0p2);
prove:
at t+4:ip_res=command_res(mulXXX,opl_at_t,op2_at_t);
endtheorem:;

Tabelle 5.1: Skizze einer arithmetischen Eigenschaft

Eigenschaften der in Tabelle’b.1 skizzierten Art treteufigéauf, wenn die korrekte Im-

plementierung des Befehlssatzes eines Prozessors naeegewerden soll. Handelt es
sich bei dem zu verifizierenden Befehl um eine arithmeti€dperation des Prozessors,
so kann das gewiinschte Operationsergebnis durch eirtematischen Ausdruck spe-
zifiziert werden. Damit ergibt sich fur die zu losende SA$tanz die in Abbildun@5l1

dargestellte Grobstruktur. Dort wird das iterative Salnadismodells um eine Schaltung
erganzt, deren Ausgang genau dann den Weminimmt, wenn die Annahmen der Ei-
genschaft zutreffen. Zusatzlich wird eine Schaltungd@n arithmetischen Ausdruck aus
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dem Beweisziel der Eigenschaft aufgebaut und mit dem Eigsignal aus dem iterativen
Schaltungsmodell verglichen. Vereinfacht wurden allennén Signale als 1-Bit-Signale
dargestellt, obwohl in der Realitat naturlich ganze Biwren aus dem Schaltungsmodell
abgegriffen werden. Gesucht ist eine Belegung fur die &ngg des iterativen Schaltungs-
modells, die einerseits die Annahmen erfullt und andererslas Beweisziel widerlegt.
Herkdommliche SAT-Techniken sind zwar in der Lage, ung@élEigenschaften dieser Art
sehr schnell zu widerlegen, scheitern aber am Beweis eiilieggn Eigenschatft. In die-
sem Kapitel wird deshalb ein neues Verfahren entwickeltcknes gultige Eigenschaften
effizient beweisen kann.

Annahmen
der Eigenschaft 1

— |
> D =

iteratives
Schaltungsmodell

VARV

arithmetischer

Ausdruck

Abbildung 5.1: Grobstruktur der unterliegenden SAT-Ingta

Die Schwierigkeit der nicht erfullbaren SAT-Instanzen inaWesentlichen zwei Griinde.
Zunachst kann im Allgemeinen natirlich keinerlei strrktle Ahnlichkeit zwischen ab-
gerollter Schaltung und dem synthetisierten Ausdruck gewaverden. Damit kann das
Problem nicht ohne weiteres in kleinere Teilprobleme zgrigerden, wie dies beim
Aquivalenzvergleich tiblich ist. Dariiber hinaus wird diegerollte Schaltung immer noch
einen signifikanten Anteil an Kontrolllogik enthalten. Datb muss eine generelle Me-
thodik zur Losung dieser Probleme zwei Aspekte berutitgien.
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a) Esistzuvermeiden, dass der SAT-Solver Uiber das gesekatevergente Netzwerk
aus Schaltung und Ausdruck schliel3en muss. Dieser Aspetttisvden nun fol-
genden Abschnitten 3.2 ufidb.3 dieses Kapitels behandeltddn arithmetischen
Teil des Problems wird hier eine Beschreibung auf der Biiel{dBL) eingefiihrt.
Diese kann mit dem vorgeschlagenen Normalisierungsastatkevereinfacht wer-
den.

b) Die eingebettete Kontrolllogik muss verarbeitet werlénnen. Auf diese Proble-
matik geht AbschnitERl4 ein. Dabei stellt sich heraus, daas SAT-Techniken
nutzen kann, um die Kontrolllogik zu behandeln.

5.2 Arithmetische Bitebenen-Beschreibung (ABL)

In diesem Abschnitt wird eine Beschreibung einer arithsodten Schaltung auf der Bit-
ebene (ABL) eingefiuihrt. Diese Beschreibung setzt sichdresKlassen von Objekten
zusammenAdditionsnetzwerken, partiellen Produkten und Vergleiohim Folgenden
werden nun zunachst diese Basisobjekte definiert und Belehd die ABL als Graph
definiert, der diese drei Typen als Knoten verwendet.

Mit Additionsnetzwerken wollen wir Hardwarestrukturersbbreiben, die ausschliel3lich
aus 1-Bit-Additionseinheiten, wie Halbaddierern, Votlastern und XOR-Gattern, zu-
sammengesetzt werden. Daher berechnet ein Additionsestaine gewichtete Summe
einer Menge Boolescher Variablen, wobei die Gewichte g&isdden sind. Formal wird
das Additionsnetzwerk wie folgt definiert:

Definition 5.1. Ein Additionsnetzwer/ ist ein 4-Tupel(A, r, w, ¢), wobei die Kompo-
nenten wie folgt definiert sind:

e Aist eine Menge Boolescher Variablen Wit= Ao U --- U A,

e r = (r9,...,m,) iSt ein Vektor Boolescher Variablen,
o w = (wy,...,w,) ist eine Vektorfunktion mit:
w; : Ay — 72,

e c=(cg,...,c,)istein Vektor mit; € ZZ.

Wir nennenA die Menge der Summandenc A undn + 1 die Anzahl der Spalten des
Additionsnetzwerkd’. Ein Summand; € A; gelbrt zur Spalte. Fur jeden Summanden
a nennen wirw;(a) das Gewicht vor in Spalte:. r; hei3t Ergebnis und; konstanter
Offset der Spalte.

Der Ergebnisvektor von N wird durch folgende Gleichung definiert:

Z(r)= (> 2(ci+ Y wi(a)a)) mod2"+. (5.1)

1=0...n a€A;
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Bemerkung:

Ein Summand kann in mehreren Spalten eines Additionsnétaveeifsummiert werden,
d.h. 4; N A, = 0 gilt im Allgemeinen nicht. Darliber hinaus kann jedes Atdisnetz-
werk mit einer Booleschen Funktion identifiziert werdere, €ine Komposition von Halb-
addierern ist. Fur Additionsnetzwerke ohne negative @bteiist dies unmittelbar Klar.
Glucklicherweise kann man negative Gewichte wie folgnétieren:

Angenommen, es giliy;(a) < 0 fur einen Summanden mit i < n. Wir gehen davon
aus, dass auch in der nachsten Spalte als Summand vorkommt, d.hltes gi A ;.
Andernfalls setzen witd;,; = A; 1 U {a} mit Gewichtw,,(a) = 0 und erhalten ein
aquivalentes Netzwerk. Wir verschieben das negative Gavim die nachste Spalte, in-
dem wir die Gewichtsfunktion’ mit w;(a) = —w;(a) undwl, ,(a) = wit1(a) + w;(a)
definieren. Auf diese Weise konnen alle negativen Gewiaghtdie oberste Spalte des
Additionsnetzwerks verschoben werden.

In der obersten Spalte eines Additionsnetzwerks konnemas Gewicht einfach inver-
tieren, d.haw),(a) = —w,(a), um ein aquivalentes Netzwerk zu erhalten. Um die gerade
gemachten Aussagen zu verifizieren, genugt es, Gleidhthgesanzuziehen. Aus

x + 2"w,(a) — (x — 2"wy,(a)) = 2" w, (a)

folgt
(z — 2"w,(a)) mod2" ™ = (x + 2"w,(a)) mod2" ",

d.h., beiAnderung des Vorzeichens des Summariien, (a)a bleibt die rechte Seite der
Gleichund 51l unverandert. Damit sind beide Netzwerkevadent.

Obwohl negative Gewichte prinzipiell nicht notwendig simdirden sie in die Definition
des Additionsnetzwerks aufgenommen, um die Modellierwrgeichenbehafteter arith-
metischer Operationen zu erleichtern. Da wir gerade gebaigen, wie diese negativen
Gewichte eliminiert werden konnen, wird im Folgenden daanisgegangen, dass alle
Gewichte positiv sind.

Manchmal ist es sinnvoll, alle Gewichte eines Additiongmetrks auf 1 zu normieren.
Dass dies moglich ist, formuliert das folgende Lemma:

Lemma 5.1. Zu jedem Additionsnetzwek existiert einaquivalentes Additionsnetzwerk
N’, so dass inV’ fur alle Gewichtew;(a) = 1 gilt.

Beweis: Wir kbnnen, wie oben gezeigt,(a) > 0 voraussetzen. Gilty;(a) > 1 fur
einen Summanden in Spaltei, so setzen wiw;(a) = w;(a) mod2 und w; ,(a) =
wiy1(a) + w;(a)/2, falls ¢ nicht bereits die oberste Spalte ist. Anhand von Gleicliufig 5
Uberzeugt man sich leicht, dass dies efmpiivalenztransformation ist. Durch iteriertes
Anwenden dieser Transformation normiert man ausgehendsyaite0 in jeder Spalte
alle Gewichte aut. O

Bemerkung:

Vollig analog kann man auch die konstanten Offsetd)aa#fw. 1 normieren.
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Beispiel 5.1.1n Abbildung[L.P ist eine Schaltung zur Addition der patéel Produkte
eines 2-Bit Multiplizierer dargestellt. Diese Schalturamk durch ein Additionsnetzwerk
modelliert werden, mit:

o Ay = {xo}, Ay = {71, 22}, Ay = {23}, A3 = ()

¢ = <y07y17y27y3)7

o w;(x) =1furallez € A, und allei,

e ¢=(0,0,0,0).
Xy O Y,
X o— ay,
HA
X, O—ro Y,
HA
X, —a Y,

Abbildung 5.2: Additionsnetzwerk eines 2-Bit Multiplizer

Gleichund 5l besagt, dass alleertrage, die in einer Spalte eines Additionsnetzwerks
entstehen konnen, als Summanden in die nachste Spajehein. So entstehen im Addi-
tionsnetzwerk aus Abbildurig$.2 in den Spaltesmd?2 Ubertrage, welche in die Spalten

2 bzw. 3 eingehen. Formal definieren wir didbertrage eines Additionsnetzwerks wie
folgt:

Definition 5.2. Ein Additionsnetzwerk erzeugt in SpakeeinenUbertrag, wenn eine
Belegung der Summanden existiert, so dass die folgendadiedj eriillt ist:

sk = ( Z ZZ (c; + Z wi(a)a)) > 21 oders;, < —2F1 4 1.

Mit Additionsnetzwerken sind wir in der Lage, elementar8ifLAdditionen und Sub-
traktionen sowien-Bit Additionen bzw. Subtraktionen in einem durchgangidéodell
zu modellieren. Dies soll nun durch die Reprasentation @it Multiplikationsergeb-
nissen vervollstandigt werden. Zwar ist mit Additionsave¢rken prinzipiell auch die Dar-
stellung von partiellen Produkten aitbertrag einer 1-Bit Addition mdglich, doch wiirde
durch diese Darstellung die Erkennung dieser ProdukteniareABL sehr schwierig.
Die Unterscheidung von partiellen Produkten und Additr@iswerken ist jedoch eine
wichtige Voraussetzung fur das im nachsten Abschnittlwesbene Verfahren zur Nor-
malisierung der ABL. Als nachstes sollen deshalb pagiBlodukte modelliert werden.
Dazu definieren wir einen Partialproduktgenerator wietfolg
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Definition 5.3. Ein PartialproduktgeneratorP ist ein Tripel (o1, 02, p), Wobeio; =
(01,0,+-+,01m), 02 = (020,...,02,m) UNAp = (po, ..., Pn«m) Vektoren Boolescher Va-
riablen sind. Dabei heil3en dig ; Bitebenen-Operanden und die partielle Produkte.
Ferner nennen wip; undo, Operanden der Wortebene. Die partiellen Produki@den
von den Operanden wie folgt ab:

DPitnk = 014 * O2 k-

Abbildung[E.B zeigt exemplarisch die Modellierung des iggmtoduktgenerators eines
2x2-Multipliziers. Alternativ kdbnnen wir die partielldrodukte auch als Menge angeben.

al] —

j_g

j_g
ool > j_g g

j_g

e p=(e f,9,h).

1 [ —

Abbildung 5.3: Beispiel: Partialproduktgenerator eing2-Rlultiplizierers

Dies ist Gegenstand des folgenden Lemmas.

Lemma5.2. Zu jeder endlichen Menge von partiellen Produkt&rexistiert ein Partial-
produktgeneratoi”, der alle Produkte aug$”’ erzeugt.

Beweis: SeiP’ = {p; = 01,02,i = 0...n}. Der Partialproduktgeneratdr mit den
Operandem; = (0| =0...n)undoy = (02;]i = 0...n) erzeugt diese Produkte.

Definition 5.4. SeienP’ und P wie in Lemmd%]2 definiert. Dann hei(¥®’) := P der
von P’ erzeugte Partialproduktgenerator.

Durch Kombination von Additionsnetzwerken und Partiathrktgeneratoren kdnnen nun
die arithmetischen Bitvektorfunktionen und « realisiert werden. Nutzt man die nega-
tiven Gewichte aus, so konnen auch Subtraktion und vdreeigehaftete Multiplika-
tion modelliert werden. Die Subtraktion der Bitvektor@m., ..., aq) und (b, ..., bo)

wird durch ein Additionsnetzwerk mitl; = {a;, b;}, w;(a;) = 1, w;(b;) = —1 und
¢; = 0 modelliert. Die vorzeichenbehaftete Multiplikation deitv@ktoren (ay, . .., ao)
und (b, ..., by) wird realisiert, indem die partiellen Produkagb;(i < [) unda;b(j <

k) aus den entsprechenden Spalten des Additionsnetzwerkslsient werden, d.h.,
wkﬂ(akbi) = —1(2 < l) undwj+l(ajbl) = —1(Z < l)
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Als letzter Baustein fur ABLs wird nun der Vergleicher egighrt. Dadurch sollen Bit-
vektorfunktionen wie= und # beschrieben werden. Wichtig ist dabei die Eigenschaft
des Vergleichers, dass sein Ergebnis invariant gegerddrekddition eines Wertes zu
beiden Operanden des Vergleichers ist. Diese Invariantéduirch den Normalisierung-
prozess ausgenutzt.

An dieser Stelle sei bemerkt, dass diese Invariante funvdrgleiche<, >, < und >
nicht gilt. Es zeigt sich jedoch, dass bestimmte Restnidiofur die Additionsnetzwer-
ke im Fanin eines solchen Vergleichers ausreichen, um aigchelme Normalisierung
durchfuihren zu kdnnen, wie sie im Folgendentund+# beschrieben wird.

Definition 5.5. Ein VergleichelC ist ein 4-Tupelcy, o, 0, f) bestehend aus zwei Vektoren
Boolescher Variabler; = (cip,...,¢1,) Undcy = (ca0,...,c2,), €iNner Booleschen
Variableo und einer Abbildung : B™ x B" — B mit f(z,y) = f(x + z,y + z) fur alle

z € B™. Hierbei bezeichnet die Uibliche Bitvektor-Addition.

Die ¢; werden Operandem, Ergebnis undf Vergleichsfunktion genannt. Das Ergebais
ist durch die Boolesche Funktion

0= f(claCQ)

definiert.

Als Beispiel zeigt Abbildun§ 514 die Modellierung eines #-84)-Vergleichers.

e
o c1= (e, f.g,h), ! iji >
o &= (i, k1), ;E::j
e 0=17 1?

-ﬂ%wz{ax#y i z
y L =Y h
|

o) >—

Abbildung 5.4: Beispiel: 4-Bit Vergleicher

Aus den nun vorhandenen Basiskomponenten wird die aritbohnet Bitebenen-
Beschreibung in Definitioh 8.7 zusammengesetzt. Wir wotlarin Komponenten, die
gleiche Variablen benutzen, durch Kanten zu einem Grapadynden. Dazu fuhren wir
nun zunachst fur jeden Komponententyp den Begriff eirgrif- bzw. Fanout-Variable
ein.
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Definition 5.6. Seiv eine Boolesche Variable.

a) v heildtFaninVariable eines Additionsnetzwerks genau dann, wenn ein Sum-
mand von\ ist.

b) v hei3tFaninVariable eines Partialproduktgeneratof3 genau dann, wenn ein
Operand vonP ist.

c) v heil3tFaninVariable eines VergleicherS genau dann, wenn ein Operand von
C ist.

d) v ist heidtFanoutVariable eines AdditionsnetzwerRs, genau dann, wenn ein
Ergebnis vonV ist.

e) v heildtFanoutVariable eines Partialproduktgeneratofsgenau dann, wenn ein
partielles Produkt vorP ist.

Bemerkung: Man beachte, dass Vergleicher keine Fanoughfan haben.
Mit Hilfe des Fanin- und des Fanout-Begriffs konnen wir milie Kantenmenge einer
ABL festlegen. Dies geschieht in der folgenden Definition.

Definition 5.7. Sei/ N eine Menge von Additionsnetzwerkéheine Menge von Partial-
produktgeneratoren und eine Menge von Vergleichern. Eine arithmetische Bitebenen
Beschreibung (ABL) ist ein gerichteter azyklischer Gréph: (V, E) mitV = NUPUC.

Fur die Kanten(z, y) € E existiere dabei stets eine Boolesche Varidb#® das$ Fanin-
Variable vony und Fanout-Variable vom ist.

Bemerkung: Da Vergleicher keine Fanout-Variablen habied,diese stets Senken in der
ABL. Nach ihrer Definition reprasentieren die Knoten jeA&L Boolesche Vektorfunk-
tionen. Damit entspricht die ABL der Komposition dieser Kuonen. Analog zur Bitvek-
tornetzliste konnen wir eine Globalfunktion fur jede BatVariable der ABL angeben.
Somit lasst sich der Boolescigjuivalenzbegriff auf ABLs wie folgt Ubertragen.

Definition 5.8. Zwei ABLsA, B heil3en genau daréquivalent, wenn sig¢if gemeinsame
Fanout-Variablen die gleiche Funktion regsentieren.

Fir unsere Zwecke ist dies@quivalenzbegriff jedoch etwas zu restriktiv, wie das fol-
gende Beispiel zeigt.

Beispiel 5.2. Wir betrachten ABLs! und B fur die folgenden Vergleiche:
a) r=((a+c)=(b+c))
b) r=((a+d)=(b+d)).

Dabei seien die Ausdckea + c undb + ¢ bzw.a + d undb + d jeweils durch Additions-
netzwerke mit den Ergebnissenundr, modelliert.
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Da die Globalfunktionen von, in A und B nicht aquivalent sind, sind die ABLs eben-
falls nicht aquivalent, obwohl die Globalfunktionen vom beiden ABLSs identisch sind.
Dies motiviert die Einfuhrung eines etwas schwachekenivalenzbegriffs, der lediglich
die Aquivalenz der Globalfunktionen fiir eine bestimmte Meggeneinsamer Variablen
fordert.

Definition 5.9. Zwei ABLSsA, B heil3en genau dariquivalent beiglich einer Teilmenge
M der gemeinsamen Fanout-Variablen, wenn siejéde Variable aus\/ die gleiche
Funktion repésentieren.

Die ABLs aus Beispid[ 512 sind aquivalent beziigliet}. Haufig ist man, wie in diesem
Beispiel, besonders am Ergebnis der Vergleicher einer Adressiert. Sind zwei ABLs
bezuglich der Fanout-Variablen der Vergleicher aq@mglso nennen wir die ABLs auch
aquivalent bezuglich der Vergleicher.

Damit sind wir nun in der Lage den arithmetischen Kern vonbRmmen der Eigen-

schaftsprifung zu modellieren. Im nachsten Abschnitimen wir uns nun dem Problem,
aus einer gegebenen ABL eine moglichst einfache beziighe Vergleicher aquivalente
ABL zu berechnen.

5.3 Normalisierung

Dieser Abschnitt widmet sich der Definition einer Normatfofur die arithmetische
Bitebenen-Beschreibung (ABL) und beschreibt ein Verfahrait dem eine ABL effi-
zient normalisiert werden kann. Zunachst soll die zugeuirejende Idee an einem Klei-
nen Beispiel motiviert werden. Angenommen, es soll einealbehg verifiziert werden,
die das Polynomp = az? + bx + ¢ auswertet. Diese Schaltung verwende eine kombi-
natorische Multiply-/Accumulate-Einheit mit der Ausgélngktiono = zy + 2z, um das
Ergebnis in zwei Taktzyklen zu ermitteln. Rollt man das [Qasiwei Takte ab, so ergibt
sich der Ausdrucl = (az + b)z + c. Dieser Ausdruck fuhrt zu einer strukturell vollig
anders aufgebauten Schaltung als der Ausdpuekaz? + bx + ¢ aus der Spezifikation.
Auf der Wortebene lasst sich das Verifikationsproblem esdm Fall leicht durch Re-
writing [Bri03] I6sen. Dabei wird das Distributivgeseterwendet, um beide Ausdriicke
auf die Formp = az? + bx + ¢ zu bringen. Diese Verfahren kann man allerdings nur
dann effizient einsetzen, wenn das Problem ausschlieditkVartebene vorliegt. Bei
heutigen industriellen Hochleistungsprozessoren ist aieist nicht der Fall. Aus Perfor-
manzgriunden sind hier Designer in der Regel gezwungenigigeArithmetikblocke zu
entwerfen. Diese werden in der Regel auf der Bitebene haliekip d.h., der Designer
instantiiert Halbaddierer, Volladdierer und Zusatzlggikn arithmetische Funktionen zu
berechnen. So konnen beim Tricore 2 von Infineon Uber 66échieedene Varianten von
Multiply-/Accumulate-Instruktionen auf der gleichen ldarare ausgefiihrt werden. Fir
die formale Verifikation solcher Designs gab es bisher kbefeedigende Technik.
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Eine ahnliche Normalisierung wie auf der Wortebene kater@dihgs auch auf der Bit-
ebene erreicht werden. Nehmen wir dazu an, dass alle lg&eilVariablena, b, ¢ und
x, aus dem obigen Beispiel, 2-Bit Zahlen sind. Dann erhalt fiia die Spezifikation
p = ax? + bx + c die folgende pseudo-Boolesche Formel:

p = (2a1 + ag) (221 + 20)* + (2b1 + bo) (271 + 20) + (2¢1 + o).

Diese wird mit Hilfe des Distributivgesetzes und des Komaiugjesetzes wie folgt nor-
malisiert:

P = 8(1,11‘1 +8(111‘0{E1 +4(Z0[L’1 +4(Z0[E01‘1 +4b1$‘1 +2(11{L‘0+260{L‘1 +bo[[’0+2b1[[’0+201 *|>(I0{EQ+CO.

Diese Termreprasentation erweist sich jedoch in der Bralsi untauglich, da selbst fir
relativ kleine arithmetische Schaltungen sehr grof3e Temstehen. Allerdings lasst sich
der gerade intuitiv beschriebene Ansatz auf die im vorigésdhnitt eingefuhrte ABL
Ubertragen.

Definition 5.10. Eine ABL(N UPUC, E) istin Normalform genau dann, wenf keine
Kante(N, P) mit N € N undP € P entlalt.

Eine ABL in Normalform benutzt also keine Ergebnisse von iliddsnetzwerken, um
neue partielle Produkte zu berechnen.

Definition 5.11. Eine ABL(N U P U C, E) in Normalform istreduziert genau dann,
wenn folgende Bedingungen gelten:

a) Alle Additionsnetzwerk®d,, N, € N, fur die ein Vergleichet” € C mit (N, C) €
E und(N,, C) € E existiert, haben keine gemeinsamen Summanden.

b) Es gibt keine KantéN,, N,) € E zwischen Additionsnetzwerkéh, N, € N

ABLs in reduzierter Normalform kaskadieren also keine Aiddisnetzwerke und verein-
fachen Vergleiche durch Subtraktion gemeinsamer Sumnmanole beiden Additions-
netzwerken. Hier sei bemerkt, dass eine reduzierte Noommalkeine kanonische Dar-
stellung der Schaltung ist. So kann z.B. das konstante Utiselie oberste Spalte eines
Additionsnetzwerks um 2 erhoht werden, um ein aquivaleietzwerk zu erhalten. Des
Weiteren ist zu klaren, ob eine Normalform fur jede ABL stiert. Dies ist Inhalt der
folgenden SatzZe 5.1 undb.2 .

Satz 5.1.Fur jede Boolesche Funktiofi : B — IB existiert einedquivalente ABL in
reduzierter Normalform.

Beweis:

Durch Entwicklung nach der positiven Davio-Dekompositeshalten wir eine Darstel-
lung von f der Formf(xy,...,z,) = p1 @ - -+ ® px, Wobei diep; Produktterme sind,
in denen nur positive Variablen vorkommen. Jeder diesedkiterme kann durch kas-
kadierte Partialproduktgeneratoren reprasentiert arertdnsere ABL besteht dann aus
diesen Partialproduktgeneratoren und einem Additiozsvexk mit einer Spalte und den
p; als Summanden. Diese ABL liegt in reduzierter Normalform b
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Satz 5.2.Fur jede ABL existiert einaquivalente ABL in reduzierter Normalform.

Beweis: Da eine ABL eine Boolesche Funktion darstellt, f@gtz[5.2 unmittelbar aus
SatA5.]1 1

Aus dem Beweis dieses Satzes lasst sich prinzipiell diegktAlgorithmus zur Nor-
malisierung einer ABL ableiten. Allerdings ist der UmweQein die positive Davio-
Normalform im Allgemeinen viel zu komplex. Wahrend die A8Ldie sich aus der
Davio-Normalform ergeben, nur Additionsnetzwerke miegiSpalte enthalten, lasst sich
die Schaltung oftmals wesentlich kompakter mit mehrspaitiAdditionsnetzwerken dar-
stellen. Das folgende Beispiel veranschaulicht dies.

Beispiel 5.3.Wir betrachten einen vorzeichenlosen 2-Bit Addiérerr,, 7o) = (a1, ag)+
(by,bo). Dieser Bsst sich durch ein Additionsnetzwerk mit drei Spalten teden, d.h.
Ag = {ag,bo}, A1 = {a1,b:} und A, = (. Alle Gewichte sind und die konstanten
Offsets sind). Zuletzt sind die-; die Spaltenergebnisse. Eine ABL, die nur aus diesem
Additionsnetzwerk besteht, ist trivialerweise in redrieieNormalform.
Als nachstes betrachten wir die positiven Davio-NormalformenSpaltensummen. Die-
se lauten:

ro = agp @ bo,

r = aobo &, aq ) b1
o = blafl S7) ala/()bo D (Ioblbo.

Damit erhalten wir eine ABL in reduzierter Normalform mitndBartialproduktgenera-
torenp; = agbg, p2 = biaq, p3 = pray, p4 = p1by und einspaltigen Additionsnetz-
werkenN‘ fur die Ergebnisse; mit den Summanden) = {ag,bo}, A} = {a1, b1, p1}
A% = {ps,ps, 4} Beide ABLs sind in Abbildurig.5 visualisiert.

ABLSs, die durch die Anwendung der Davio-Dekomposition egteverden, enthalten nur
einspaltige Additionsnetzwerke. Diese Beschrankurgtfidazu, dass/bertrage in eine
hohere Spalte als partielle Produkte berechnet werdenSuktur der urspringlichen
ABL wird dabei vollstandig zerstort. Dartiber hinausibtgsich bei groRen Additions-
netzwerken eine uniiberschaubar groRe Anzahl partiaitetuRte.
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direkte ABL ABL aus Davio

Normalform ]
ao r
0
by ——|
)
R T— r
b 0
0
a.
1
| )

Abbildung 5.5: Zwei ABLSs in reduzierter Normalform fur &n 2-Bit-Addierer

Ziel muss es deshalb sein, die Struktur einer gegebenen Adlestgehend zu erhalten,
um daraus die ABL in reduzierter Normalform zu gewinnen. Wénden uns deshalb
nun einer heuristischen Methode zu, die aus einer gegel#dledurch lokale Transfor-
mationen schrittweise eine normalisierte ABL erzeugt. ifliren dazu zunachst einige
lokale Operationen ein.

Definition 5.12. Zwei Additionsnetzwerké&’; und N, kdnnen zusammengefasst wer-
den genau dann, wenn ein Additionsnetzw&tkexistiert, so dass die ABLY, FE) =
({N3},0) und (V' E") = ({ N1, N2}, {(N1, N2)}) &quivalent sind.

N; und N, kdnnen also durclvs; ersetzt werden, ohne dass sich die Funktion andert, die
durch die ABL dargestellt wird.

Lemma 5.3. Gegeben seiep zwei Additionsnetzwekke N, einer ABL mit(Ny, Ny) €
E. Ferner erzeugiV, keineUbertrage in der obersten Spalté&/;, N, kbnnen zusammen-
gefasst werden, wenn eine der beiden folgenden Bedingunfijéihist:

1. Es existiert eine Spalte > 0 des NetzwerksV;, so dass das Ergebnis jeder
Spaltej > £ als Summand in Spalte— k£ des Netzwerkd/; eingeht.

2. Es existiert eine Spalte > 0 des NetzwerksV,, so dass das Ergebnis jeder
Spaltei des Netzwerkd/; ein Summand der Spalte- & des Netzwerk8/; ist.

Die Spalten des Netzwerkd/; und; des Netzwerkd, konnen zusammengefasst werden,
falls das Ergebnis vonein Summand vopist.
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Beweis:

Wir behandeln den Fdlll 1, der zweite Fall kann analog bewi@ssrden. Fii = 1,2, 3

seien4d; = () A, die Summandeny, ;(k = 0,...,n;) die Gewichtsfunktionen,
k=0,...,n;

cik(k=0,...,n,;) die konstanten Offsets;, = (r; x|k = 0, ..., n;) die Ergebnisvektoren

der NetzwerkeV;, N, und NVs.
Wir definierenN; wie folgt:

Ay i<k

@ As;i = A UAy k<i<my
Agi o <t<ng+k
CLi 1< k

® c3;=¢C itk k<i<m
C2i—k <1< ng+k
Wi 4 1< k

® W3 = 4§ Wi, + Wo ik ,k‘ < <n
W2 i—k nyp <1 <ng+k,

wobei im zweiten Fall die Gewichtsfunktionen um den Wiiir nicht gemeinsame
Summanden ausgedehnt werden.

, 714 ,i<k’
3,4 — .
' T2i—k /{ZSZSHQ—F]%'

Durch diese Konstruktion ist unmittelbar sichergestdbiss die-; ; und diers; fur: < &
aquivalent sind. Bleibt zu zeigen, dass auchigieund diery,;_ fur k < i < ny, + k
aquivalent sind. Fui < n; ist auch dies unmittelbar klar. Fur gro3erautzt man aus,
dassN; keineUbertrage in diese Spalten produziétt.

Zwei Additionsnetzwerke konnen also in linearer Zeit iigich der Anzahl der Sum-
manden zusammengefasst werden. Dazu werden alle Summanmdah in die entspre-
chenden Summandenmengen Yoreingefugt und die Gewichtsfunktion und konstanten
Offsets entsprechend angepasst. Abbildung 5.6 visudlgias Ergebnis dieses Prozesses.

Definition 5.13. SeienP;, P, und P; Partialproduktgeneratoren?;, und P, kbnnen genau
dann zuP; zusammengefasst werden, weinrelle partiellen Produkte vo®; und P, ein
aquivalentes partielles Produkt vdn existiert.

Lemma 5.4. Zwei Partialproduktgeneratoref’, und P, kbnnen zusammengefasst wer-
den, wenn sie einen gemeinsamen Operanden haben.

Beweis: Seien, 0, die Operanden voi¥; undo, o, die Operanden voi®,. Der Partial-
produktgeneratoP; mit den Operanden undo; = (o1, 02) erzeugt alle partiellen Pro-
dukte vonP; und P, O
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Abbildung 5.6: Zusammenfassen von Additionsnetzwerken

Beim Zusammenfassen von Partialproduktgeneratoren wetdlge nicht gemeinsamen
Operanden konkateniert. Diese Operation kann in lineagéraéziglich der Anzahl der
Operanden durchgefuhrt werden. Der Vergleich der Openakdnn ebenfalls in linearer
Zeit durchgefuhrt werden, wenn die Operanden sortied. diatzteres kann bezuglich der
Komplexitat mitO(n log n) abgeschatzt werden. Damit kann die gesamte Zusammenfas-
sung inO(n log n) Zeit durchgefuhrt werden.

Definition 5.14. Sei P ein Partialproduktgenerator undv ein Additionsnetzwerk mit
(N,P) € E. P kann genau dann durch ein Additionsnetzwafkerschoben werden,
wenn ein PartialproduktgenerataP’ und Additionsnetzwerkéy’; ... N, existieren, so
dass die Substitution val und P durch N; ... N; und P’ eineédquivalente ABL erzeugt.

Lemma 5.5. Sei P ein Partialproduktgenerator undV ein Additionsnetzwerk mit
(N,P) € Eund(N, X) € E = X = P. Pkann durchV verschoben werden, wenn eine
der Operandenmengen véhdie Menge der Ergebnisse des Additionsnetzwerksa#énth

Beweis:

Seienoy, 0, die Operanden der Wortebene vBnFerner seid die Menge der Summan-
den vonN. Ohne Beschrankung der Allgemeinheit nehmen wir an, dade Ergebnisse
des Additionsnetzwerks enthalt. Sgi= (010,...,01,) UNdoy = (020, ..,02,,). Die
MengeO enthalte alle, ;,, die kein Ergebnis voV sind. P’ sei nun der Partialprodukt-
generator”’ =< {oyxalk =0...n,a € A} U{o1 10|k =0...n,0 € O} >.

Furi = 0...n sei N; das Additionsnetzwerk mit Summandep;a. Die Gewichte der
Summandem ;a in N; entsprechen den Gewichten verin der entsprechenden Spalte
von N. Die konstanten Offsets valN; und NV seien ebenfalls identisch. Die Ergebnisse
der N; sind dann offensichtlich die partiellen Produkte vBndie von Ergebnissen von
N abhangen. Alle anderen partiellen Produkte werden sareit’ generiertd
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Bemerkung: Die Bedingung aus Leminal5.5 kann durch Duptikaton Additionsnetz-
werks (im Fanout- Fall) und Erweiterung der Partialprodekierators um fehlende Ope-
randen immer erfullt werden.

Abbildung[5.T zeigt das Verschieben eirtes 1-Partialproduktgenerators durch einen
Halbaddierer. Wenm die GrofRe des unabhangigen Operanden ist, entstehenveeim
schieben eines Partialproduktgenerators durch ein Axtditietzwerk: Duplikate des
Additionsnetzwerks. Es zeigt sich, dass die entstehendeitidnsnetzwerke gewohnlich
sofort mit dem Additionsnetzwerk im Fanout des Partialpidgenerators zusammenge-
fasst werden konnen. Somit fuhrt dieses temporare Wachis der Regel nicht zu einem
ubermafigem Speicherplatzbedarf.

a — HA | e = \ | €
b distribute b —_/ HA

Ha f \ L — f
C > C > /

Abbildung 5.7: Verschieben von Partialproduktgenerataherch Additionsnetzwerke

Durch diese vier Operationen sind wir nun in der Lage, alléigéen Produktgeneratoren
vor die Additionsnetzwerke in ihrem Fanin zu verschiebed die dabei entstehenden
neuen Additionsnetzwerke zusammenzufassen. Durch Baetfgiquivalenter partieller
Produkte lasst sich daraus leicht eine reduzierte Noomalerzeugen.

Damit wird die reduzierte Normalform durch folgenden Psszerzeugt:

1. Zusammenfassen von Additionsnetzwerken

2. Zusammenfassen von Partialproduktgeneratoren

3. Verschieben der Partialproduktgeneratoren

4. Zusammenfassen von Additionnetzwerken

5. Ermittlung aquivalenter partieller Produkte

6. Entfernen aquivalenter partieller Produkte aus velngihen Additionsnetzwerken.

Dabei dient alleine Schrifil 3 der Normalisierung. Die gen Schritte werden benotigt,
um die ABL zu reduzieren. Aufgrund des Entfernens aquivale partieller Produkte
aus Additionsnetzwerken ist die entstehende ABL ledighelziiglich der Vergleicher
aquivalent zur Ausgangs-ABL.
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Das Verfahren wird nun anhand eines kleinen Beispielstrilers. Dazu betrachten wir
den AusdrucKa-b)-c und nehmen an, dass dieser auf der Bitebene spezifizietlesi/a-
riablen seien zwei Bit breit. Abbildurig’$.8 zeigt eine Immpkntierung auf der Bitebene,
wobei dunkelgrau unterlegt bereits einige partielle Pkbelau Partialproduktgeneratoren
und hellgrau unterlegt einige Addierer zu Additionsnetdwea zusammengefasst sind.

g0]
D_I_am :ID
—— [ r[o]
b[0] HA [ )
— | ot [ — — 1]
CW» o =
[ ) |_‘|_ 2]
[ ) “]
20l Ik o
1 | | VA r[4]
R Hy HA .‘r:[5]>
o] el
——
c[1]
—

Abbildung 5.8: ABL nach Schriffl2

Das Ergebnis nach Verschieben des rechten Partialproghsatators ist in Abbildunig 3.9
visualisiert.
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Abbildung 5.9: ABL nach Schriffl4

Man sieht leicht ein, dass eine andere Implementierungegifsisdrucks ebenfalls auf
diese ABL fihrt.
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5.3.1 Booth-Encoding: ein Anwendungsbeispiel fur ABL Nomali-
sierung

Eine in der Praxis haufig genutzte Architektur fur Muligiérer verwendet fur die par-
tiellen Produkte eine spezielle Kodierung, die so genai#dix-4-Booth-Kodierung.
Dabei werden partielle Produkte gebildet, die von mehr&iem der beiden Operanden
abhangen, wodurch die Anzahl dieser Produkte reduzied. Wi diesem Abschnitt wer-
den wir zeigen, dass auch in diesem Fall durch eine geeignétenetische Modellierung
der partiellen Produkte nach Booth-Encoding die Normalisig angewendet werden
kann. Gleichzeitig illustrieren wir damit das Verfahrerhand eines etwas komplexeren
Beispiels. Dazu sei ein kombinatorisches Design zur Benaat des Ausdruckss b+ ¢
angenommen. Der Multiplizierer in diesem Design verwerRidix-4-Booth-Encoding
zur Berechnung der partiellen Produkte.

Fir dieses Design soll die Eigenschifimac aus Tabell€5]2 nachgewiesen werden.

theoremth_mac;
prove:
att: o==a*b+c;
end theorem;

Tabelle 5.2: Eigenschaft fur eine Multiply-/Accumuldgheit

Um das Beispiel Uberschaubar zu halten, nehmen wir nun@peeandenbreite von vier
Bit an. Die ABL zu diesem Problem wird nun in Abbildubhg5.10gkstellt.

Design
N, P P, PN,

N, P N;
N, > P, P{ N C
Ps 1NN Property

Abbildung 5.10: ABL einer 4-Bit-Instanz von der MAC-Eigamsft

Hierbei wird der Multiplizierew b aus dem Beweisziel der Eigenschaft durch den Partial-
produktgeneratoP; und das Additionsnetzwerk; modelliert. Das Additionsnetzwerk
Ng implementiert die Addition vor zu diesem Multiplikationsergebnis.

Schwieriger gestaltet sich die Modellierung der partreReodukte aus der Implementie-
rung. Es ist wohlbekannt [Kor98, Pair00], dass die partieReoduktep;, die nach dem
Booth-Verfahren kodiert sind, fur gerade Bitbreiten ddgénden Gleichung gentigen:

pi = (=2ali] +ali — 1)+ ali —2]) xbfuri =2k + 1 < n.
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In der ABL aus Abbildun@5.710 wird der Ausdruck
p1 = (—2a[l] + a[0]) x b

durch die Additionsnetzwerk&; und N, sowie den PartialproduktgeneratBy imple-
mentiert. Analog implementiereN,, P, und N5 den Ausdruck

ps = (—2a[3] + a[2] + a[1]) * b.

Man beachte, dass Boolesche Methoden auch fir groRebeeBen sehr leicht die
Aquivalenz dieser Ausdriicke mit einer Booleschen Impletieeung nachweisen kdnnen,
da der linke Operand stets die Bitbreite 2 hat.

Die Addition der beiden Produktvektoren und p; wird schlie3lich mitV; modelliert.
Um das Beispiel Uiberschaubar zu halten, gehen wir hierrdaus, dass diese Addi-
tion auf der Wortebene kodiert wurde und deshalb auf diesséNeodelliert werden
kann. Bei einer Implementierung auf der Bitebene wikddediglich in eine Reihe von
Halbaddierern und Volladdierern zerlegt. Diese Zerlegwiigde dann im ersten Schritt
des Normalisierungsverfahren riickgangig gemacht. Barhielten wir fur den zweiten
Schritt des Verfahrens die gleiche ABL.

| Generatol| o, | 0, | Ergebnissd

P b | | pp1[0..11]
Py b | ro | pp2[0..11]
P3 a | b | pp3[0..15]

Tabelle 5.3: Paritialproduktgeneratoren aus Abbildudgl5.

Abschliel3end missen noch die Ergebnisse der AdditionseekeNs und Ng verglichen
werden. Dazu enthalt die ABL den Vergleich@y

In den Tabellef 513 udd 8.4 findet man die exakte Spezifikatilen Additionsnetzwerke
bzw. Partialproduktgeneratoren der ABL.
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Netzwerk| Summanden | Ergebnisse
N, Ap = {al0]}, Ay = {—all]}, Ay = r1]0..2]
Ny Ao = {a[l], a2]}, A1 = {—a[3]}, Az 0 r5[0..2]
N3 Ao = {a0]b[0]}, Ay = {a[0]b[1], a[1]b[0]}

Ay = {a[0]b[2], a[1][1], a[2]b[0] }

Az = {—a[0]b[3], a[1]b[2], a[2]b[1], —a[3]b[0]}

Ay = {—a[1]0[3], a[2]b[2], —a[3]b[1]}

As = {—a[2]b[3], —a] ] 2]},

AG = {a[ ]6[3]} A7 = 7"3[07]
N, Ao = {pp1}, A1 = {ppl[ |, pp1[4]},

Ay = {Ppl [2]>Pp1 [5]7 —DPP1 [8]}

Az = {_ppl [3]729171 [6]7 —DbD1 [9]}

Ay = {—pp[7], —pp:[10]}

As = {ppl[ll]}a Ag =10 7‘4[0--6]
N; Ao = {pp2[0]}, Ax = {pp2[1], pp2[4]}

Ay = {pp2[2], pp2[5], —pp2[8]}

Az = {—pPQ [3],pp2 [6], —DPD2 [9]}

Ay = {—pPQ [7]7 —Pp2[10]}

As = {ppz[ll]} Ag = T5[0--6]
N Ao = {r3[0], c[0]}, Ay = {7“3[1] c[1]},

Ay = {r3[2], ¢[2]}, A3 = {r3[3], c[3]},

Ay = {r3[4], c[4]}, As = {r3[5], c[5]},

Ag = {r3[6], c[6]}, A7 = {r3]7], c[7]}, 16]0..7]
Ny Ao = {ra[0]}, Ay = {ra[1]},

Ay = {ra[2], r5[0]}, A3 = {ra[3], rs[1]}

Ay = {raf4], r5[2]}, As = {ra[5], r5[3]},

AG = {T4[6],T5[4]},A7 = {7"5[5]}, 7"7[07]
Nsg Ao = {r7[0], ¢[0]}, Ay = {r7[1], c[1]},

Ay = {r[2], ¢[2]}, A3 = {r7[3], c[3]},

Ay = {rq[4], c[4]}, A5 = {r<[5], c[5]},

Ag = {r+[6], c[6]}, A7 = {r<[7], c[7]}, r[0..7]

Tabelle 5.4: Additionsnetzwerke aus Abbildiing®.10
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Im ersten Schritt der Normalisierung werden nun die AddsitetzwerkéV,, N5, N; mit
Ng sowie das Netzwerkis mit Ng zusammengefasst. Als Ergebnis erhalten wir die ABL

aus Abbildundg5.111.
N, 1 P,
N’S
N, — P

3

o
A 4
=

[e]

Abbildung 5.11: ABL nach Zusammenfiihrung von Additionzmesrken

Die Summanden voV; und N¢ sind in Tabellé 515 angegeben.

| Netzwerk| Summanden

N; Ay = {c[0], pp3[0]},
Ay = {c[1], pps[1], pps[4]}
As = {c[2], pps([2], pp3[5], pps (8]}
Az = {c[3], —pps[3], pps[6], pps(9], —pps[12]}
Ay = {c[4], —pps3[7], pps[10], —pps[13]}
As = {c[5], —pps[11], —pps[14]},
Ag = {cl6], pps[15]}, A7 = {[7]},
Ni Ao = {c[0], pp1[0]},
Ay = {c[1], pp:[1], pp1[4]},
Ay = {c[2], pp:1[2], pp1[5], —pp1 (8], PP2[0]}
Az = {c[3], —pp1[3], pp1[6], —pp1[9], pp2[1], ppa[4]}
Ay = {c[4], =pp1[7], —pp1[10], pp2([2], pp2[5], —pp2[8]}
As = {c[5], pp1[11], —pp2[3], pp2[6], —pp2[9]}
A6 = {c[6], —pp2[7], —pp2[10]},
= {c[7], pp2[11]},

Tabelle 5.5: Additionsnetzwerke aus Abbilduing.11

Da in der hier vorliegenden ABL keine Partialproduktgetamen zusammengefasst wer-
den konnen, wird das Verfahren nun mit Schritt drei foreges In diesem Schritt des
Verfahrens werden nun die Partialproduktgeneratétetnd P, durch die Netzwerkév;
bzw. N, verschoben. Damit erhalt man die ABL aus Abbildingb.12.
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> N,l,O
P, > N’1,1 ’
> N1,2 )
"N
>N, » Ng _I
P, "IN » C
> N’z’2 ,
= N2,3—
P, > N —

Abbildung 5.12: ABL nach dem Verschieben von Partialpradekeratoren

Die Struktur der neuen PartialproduktgeneratafenP; geht aus Tabelle 5.6 hervor. Die
neu entstandenen Additionsnetzwerke werden in Tabellarigégeben.

| Generator]| 01 | 0, | Ergebnisse
P b |al0:1] | ppi[0..7]
P b | a[l:3]| pphl0..11]

Tabelle 5.6: Partialproduktgeneratoren aus Abbildung 5.1

Netzwerk || Summanden | Ergebnisse|
Nio Ay = {pri[0]}, Ay = {—ppi[4]}, A2 = 0 pp1[0, 4, 8]
N{,l AO - {ppll[l]}vAl = {_ppll[5]}7‘42 =0 ppl[lv 579]
Nio Ay = {pri[2]}, Ay = {—ppi[6]}, Ay = 0 pp1[2,6,10
Nis Ao = {pp\ 3]}, Ay = {—pp[7]}, As =0 ppi[3,7,11
Nio Ao = {prh[0], pps[4]}, Ar = {—pph[8]}, A2 =0 | pp2[0,4,8]
N3 1 Ao = {pph[1], pph[5]}, Av = {—pph[9]}, Ao =0 | pp2[1,5,9]
N£,2 AO — {ppép]vppé[(s]}v Al = {—ppé[lO]}, A2 = pp2[27 67 10]
Nys Ao = {pph[3], ppb[7]}, A1 = {—pph[11]}, Ay = 0 | pp[3,7,11]

Tabelle 5.7: Additionsnetzwerke aus AbbildUng®.12
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Die neuen Additionsnetzwerk®’; , kdnnen nun im vierten Schritt mit dem Additions-
netzwerk N§ zusammengefasst werden. Danach erhalt man die in AblgBLUB dar-
gestellte ABL. Als Ergebnis dieser Zusammenfassung dritdtes NetzwerkV{, dessen
Summanden aus Tabelleb.8 hervorgehen.

Pl
1 1
N™ ¢
P, > C
P, —> N -

Abbildung 5.13: ABL nach dem Zusammenfassen von Additietsmerken

Netzwerk || Summanden

N¢ = {c[0], ppi[0]},
= {c[1], pp[1], —ppi[4]}
Az = {c[2], pp! (2], —pp} [5] pp5[0], pps (4]}

1],

]

Az = {c[3], —ppi[3], P 116], ppo[1], pps[5], —pph 8]},
},pp’lm , pP3[2], pps6], —pp5 (9], 1,
]

]

4
As = {c[5], —pp[3], —pps (7], —pp5[10]}
AG - {C 6 7ppl2[11]}’
A7 = {7},

Tabelle 5.8: Additionsnetzwerke zu Abbildung3.13

Der folgende Schritt funf ermittelt nun aquivalente pelté Produkte. Als Ergebnis erhalt
man die folgendeAquivalenzen:

pp1[0..7] = pp3[0,4,8,12,1,5,9, 13]

und
pph[0..11] = pps[1,5,9,13,2,6,10,14,3,7,11,15].

Damit reduziert sich die ABL wie in Abbildurig’5.114 darge#tel

Die Summanden der modifizierten Netzwerke findet man in Tebed.

Anschlie3end wird im letzten Schritt des Verfahrens festiglt, dass beide Netzwerke
paarweise identische Summanden haben. Damit ist die Eigafidbewiesen.
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Abbildung 5.14: ABL nach Identifikation aquivalenter palter Produkte
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> N -

Netzwerk || Summanden

Ng = {c[0], pps[0]}
= {c[1], pp3[4], —pps[1]},
A2 = {c[2]. pps[8], —pps[5), pps[1], pps[2]},
Az = {c[3], —pps3[12], —pps[9], pp3[5], pps[6], —pps[3]},
A4 = {cl4], pps[13], pp3[9], pp3[10], —pps3[7]},
= {c[5], —pps[13], —pp3[14], —pps[11]},
= {c[6], pps[15]},
A7 = {[7]},
N/ Ao = {c[0], pps[0]},
= {c[1], pps[4], pps[1]},
= {c[2], pp3[8], pps[5], pps[2]}
As = {c[3], —pps[12], pp3[9], pp3[6], —pps[3]},
Ay = {c[4], —pps[13], pp3[10], —pps[7]},
A5 = {c[5], —pps[14], —pps[11]},
= {c[6], pps[15]},
= {c[7]},

Tabelle 5.9: Additionsnetzwerke aus Abbilduing’.14
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5.3.2 Anwendungsbereich der ABL-Normalisierung

Wie bei jedem heuristischen Verfahren stellt sich nattiriuch bei der hier vorgestellten
ABL-Normalisierung die Frage, in welchem Anwendungsherelas Verfahren effizient
eingesetzt werden kann.

Zunachst stellen wir fest, dass ABL Beschreibungen zu &smlen Netzwer-
ken degenerieren konnen, indem UND-Gatter durch Partidiktgeneratoren oder
Ubertragsausgange von Halbaddierern implementierteverBer Summenausgang des
Halbaddierers liefert das XOR-Gatter, aus dem durch Ezeseder Konstante 1 ein Inver-
ter gebildet werden kann. Also bilden die Konstrukte der Addhe Basis der Booleschen
Algebra, auf die jede Gatternetzliste abgebildet werdemka

Es ist sofort klar, dass man von der Normalisierung keinezigfiz fur eine ABL erwar-
ten kann, die auf diese Weise aus einer Gatternetzlistergemowurde. Die Starke des
Verfahrens liegt genau darin, dass die arithmetischenrmddonen, die in der Regel auf
der RT-Ebene noch vorhanden sind, ausgenutzt werden. Ilfoldgenden Analyse wird
deshalb untersucht, in wie weit sich die ABL-Normalisieguaf industriell relevante
Probleme anwenden lasst.

Als ersten Schritt in diese Richtung wollen wir uns zunédesn Speziallfall von Safz 3.1
zuwenden, dass eine ABL aus einem arithmetischen Ausdnzelugt wurde, der die
Operationen der Worteberet, —, «} benutzt. Fur diesen Spezialfall geben wir einen
konstruktiven Beweis an. Dabei wird eine ABL erzeugt, die Additionsnetzwerk fir
das gesamte Ergebnis des arithmetischen Ausdrucks eriEsaei daran erinnert, dass
im Beweis von Satz 5l 1 fur jedes Bit des Ergebnisses eipeltiges Additionsnetzwerk
erzeugt wurde.

Satz 5.3. Fur jeden arithmetischen Ausdruck der Wortebene, der ausQjesranden
{+, —, *} gebildet werden kann, existiert eine ABL in reduziertermNaiform mit genau
einem Additionsnetzwerk.

Beweis: Jeder arithmetische Ausdruek kann als Summe von Produkten =
YN[, vie mit A, € {—1,1} dargestellt werden. Die einzelnen Variablen konnen
wiederum als gewichtete Summe ihrer Bitg[!/] dargestellt werden:

Ui,k; = —Qbi’k’l}i7k[bi7k] + Z QIUZ‘JJ[Z]
1=0...b; ,—1
wobeib; ,, der Bitbreite der Variable; , entspricht. Damit erhalten wir
e = Z )\Z H(—Qbi”“vm[bi,k] + Z 21vi,k [l])
i k 1=0...b; xy—1

Durch Anwendung des Distributivgesetzes erhalten wir gawichtete Summe von Pro-
dukten der Bits der Variablen mit ganzzahligen Gewicliten

e = Z 5]- H Uz‘j,kj [l]]
J
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Jedes dieser Produkiq v;, ,[l;] kann durch Kaskadierung von Partialproduktgenera-
toren erzeugt werden. Die gewichtete Summe kann durch edfitiddsnetzwerkA be-
rechnet werden, wobei zunachst alle Partialproduktggassn Summanden der untersten
Spalte sind und mig; gewichtet werdend

Bemerkung:

Die Gewichte in der untersten Spalte des Additionsnetzwérkus diesem Beweis
konnen naturlich wieder auf1, 1 und0 normiert werden. Summanden mit betragsmaliig
groReren Gewichten gehen dann zusatzlich in hoheree®pain.

Die Struktur der im Beweis zu Sdiz 5.3 erzeugten ABL unteglgt sich erheblich von
der Struktur der in Safz 8.1 erzeugten ABL. Statt ein Addsiwetzwerk pro Spalte des
Ergebnisses zu erzeugen, wird hier lediglich ein Additt@tswerk fur das gesamte Er-
gebnis erzeugt. Die dabei verwendeten Operationen ectsgralabei dem Verschieben
von Partialproduktgeneratoren bzw. dem ZusammenfasseAdditionsnetzwerken. Da-
mit garantiert dieser Satz, dass die ABL Normalisierungsfilche Instanzen erfolgreich
durchgefuihrt werden kann.

Sind die Instanzen jedoch auf der arithmetischen Bitebe&gelmen, ist diese Aussage
nicht mehr allgemein gultig. Es ist im Gegenteil moglieime ABL fir einen Addierer
zu konstruieren, die sich durch paarweises Zusammenfdssé&dditionnetzwerke nicht

in ein einziges aquivalentes Additionsnetzwerk Gbleréin 1asst.

a[0] o]
C>— L >
b[0] HA
1
D O N
| all] 2L HA
4 2
Lug| Nt A L
HA 3 HA 5 i

Abbildung 5.15: Halbaddierer-Netzwerk eines 2-Bit Adeier

Abbildung[E.T5 zeigt eine Netzliste aus Halbaddierern,eilieen 2-Bit Addierer imple-
mentiert. Jeder Halbaddierer ist also ein Additionsnetkweit zwei Spalten und zwei
Summanden in der unteren Spalte. Wie man sieht, haben dumétdierer 2 und 3 iden-
tische Eingange. Allerdings wird jeweils nur ein Ausgaigweitere Berechnungen ge-
nutzt.

In dieser Situation kdnnen die Halbaddierer 4 und 5 zu eineoen Additionsnetzwerk

N zusammengefasst werden. AnschlieRend kann aber wederatleaddierer 2 noch
der Halbaddierer 3 milv zusammengefasst werden. In einem Fall fehlt die Summe, im
anderen detybertrag als Summand iN.
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Tatsachlich wird durch die Duplikation des Halbaddiersesne arithmetische Natur
zerstort. Der Halbaddierer 2 degeneriert zu einem XORegatlalbaddierer 3 entspricht
einem UND-Gatter. Dies lauft auf die gleiche Problematitalis wie das weiter oben be-
schriebene Problem, eine ABL-Beschreibung aus einer aatidiste zu gewinnen. Ein
Verfahren zur Extraktion der ABL aus einer Gatternetzlhigtede in [SKO1] vorgeschla-
gen.

Ist das zu verifizierende Design durch eine Gatternetatisszshrieben, kann dieses Ver-
fahren eingesetzt werden, um zunachst eine ABL-Besalmgilzu erzeugen, wie sie fur
das hier vorgeschlagene Verfahren zur Eigenschaftspgiguforderlich ist.

In der Eigenschaftsprufung konzentrieren wir uns deshaftRT-Designs, in denen die
arithmetischen Blocke mindestens auf der arithmetis@igzbene beschrieben sind. Da
die Eigenschaftsprufung in der Regel zu einem sehr friie@tpunkt im Designflow ein-
gesetzt wird, ist davon auszugehen, dass Optimierungewleti Einsatz einer Beschrei-
bung durch Gatter erfordern, erst spater vorgenommen and thit einem Equivalence
Checker Uberpriuft werden.

Die explizite Implementierung der arithmetischer Funkéo auf der arithmetischen Bit-
ebene ermoglicht es dem Designer, die volle Kontroller iglee Topologie der Additions-
netzwerke zu behalten. Um optimale Performanz zu errejchied der Designer weiter-
hin stets bemiht sein, keine Redundanz in diese Netzwarkaleuen.

Die folgende Definition charakterisiert nun eine Klasse kaplementierungen von Ad-
ditionsnetzwerken, die insofern ohne Redundanz sind,ales8wischenergebnisse auch
weiterverwendet werden.

Definition 5.15. Ein Menge von Additionsnetzwerkéiv,, ..., N} implementiert ein
Additionsnetzwerk/ genau dann, wenn die ABL bestehend Ausu der ABL bestehend
aus{Ny,..., N} aquivalent ist.

Eine Implementierung heil3t redundanzfrei, wenn alle Enggd®r; eines der Netzwerke
N;, die kein Ergebnis voV und nicht konstan0 sind, in mindestens einem anderen
Netzwerk als Summand benutzt werden.

Bemerkung: Fur jede redundanzfreie Implementierging, ..., N} eines Additions-
netzwerksV kdnnen wir annehmen, dass genau ein Additionsnetzwerke Ergebnisse
von N als Ergebnisse hat. Andernfalls fugen wir einen PuNgr, fur diese Ergebnisse
hinzu. Wir gehen im Folgenden stets von einer solchen Imgigim@rung aus.
Problematisch fur die Theorie stellen sich die Zwischemsen in einer solchen Im-
plementierung heraus, die konstant den Wert 0 annehmenAddéion einer solchen
Konstante mit einem beliebigen anderen Signal anderhsitatlich nichts an der Funk-
tion der ABL. Dadurch kdnnen Implementierungen erzeugider, die sich durch paar-
weises Zusammenfiuhren der Additionsnetzwerke nicht nrelein Additionsnetzwerk
zuruckfuhren lassen.

Beispiel 5.4.Wir betrachten das Additionsnetzwexkmit drei Spalten, den Ergebnissen
0,71, T2 UNd einem Summandernn Spaltel. N kann durch die ABL aus Abbildubg5l16
implementiert werden. Da das Summenbit des Halbaddietets den Wert 0 annimmt,
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Abbildung 5.16: Ausnutzung von Konstanten in einer ABL

wird dies ebenfalls benutzt, um das Ergebnigu berechnen. Diegllirt dazu, dass man
die beiden Additionsnetzwerke mit unserer Heuristik mebhr zusammenfassen kann.

Ziel der folgenden Analyse ist es nun, ein moglichst einéscKriterium fur die Ver-
wendung von konstanten Signalen (mit Wert 0) festzulegas,die Anwendbarkeit der
ABL-Normalisierung sicherstellt. Fir die Praxis sind dabwei Falle von Bedeutung.

a) Der Designer Uberblickt, dass eine Zwischensumme dégtdNVert Null hat. Des-
halb wird er dieses Signal bei der weiteren Addition nichhmgeriticksichtigen.

b) Ist dies nicht der Fall, wird der Designer die Zwischenswann die entsprechende
Spalte des Ergebnisses aufaddieren.

Bei diesen Entscheidungen des Designers konnen nétiicler auftreten. Diese fiuhren
dann in der Regel zu einem Fehlverhalten der Schaltung andéi, wie bereits in Ab-
schnitf5.1 erlautert, leicht mit SAT-Techniken gefunaegrden.

Fur die Normalisierung kdnnen sich zwei verschiedenes€guenzen ergeben. Im einen
Fall, z.B. wenn ein primarer Summand in eine falsche Spadtiert wird, werden die
Additionsnetzwerke zu einem Additionsnetzwerk zusamreé@agst. Allerdings werden
hier Summanden den falschen Spalten zugeordnet sein urnitiamer abschliel3enden
Vereinfachung nicht vollstandig eliminiert. Dadurch dinaturlich die Generierung des
Gegenbeispiels vereinfacht.

Schwerwiegender ist der Fall, dass durch den Fehler distaollige Zusammenfuhrung
der Additionsnetzwerke verhindert wird. Dadurch wird ddrsehlieRende Vereinfa-
chungsschritt des Normalisierungsverfahrens in Mitlegidbdaft gezogen. Man ist wieder
gezwungen, auf SAT-Techniken zuriickzugreifen, um das@eeispiel zu generieren.
Im Folgenden steht nun der Fall der gultigen Eigenschaflem der Designer die oben
genannten Schritte korrekt durchgefuhrt hat, im Fokus.
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In einer redundanzfreien Implementierufigy,, ..., N} eines Additionsnetzwerks/
kann man jedem internen Signal, d.h., den Ausgangeier Additionsnetzwerkev; die
kleinste Ergebnisspalig¢r;) von N, im transitiven Fanout zuordnen, also

o Fur Ny qilt r; — I(r;) := j fur alle j.

e Fur N;,i < k seienry,...,r/ die Spalten der Additionsnetzwerke, in digals
Summand eingeht. Dann gelte:

i 1(r;) == man{l(r), ..., [(rm), +00}

Der Wert+oo zeigt dabei an, dass ein solches Signal nicht mehr verwevidt Nach
Definition[5.I% muss dieses Signal dann konstant den Wenh8hanen.

Fur den Spezialfall einer Implementierung vdrdurch Halbaddierer kdnnen wir nun be-
weisen, dass durch iteriertes paarweises ZusammenfubreAdditionsnetzwerken das
OriginalnetzwerkN erzeugt wird. Einen Halbaddierer modellieren wir dabei eniem
Additionsnetzwerk mit zwei Spalten und maximal zwei Sumdenm die beide in die un-
tere Spalté) eingehen. Einer oder beide Summanden konnen dabei aucih kiumstante
Offsets (0 oder 1) ersetzt werden.

Satz 5.4.Sei N ein Additionsnetzwerk. Ferner sV, ..., Ny.1} eine redundanzfreie
Implementierung voiV durch eine Halbaddierer-NetzlistgV,, . . ., N} und einen Puf-
fer Ni.,. Fur die Ergebnisse; o, r; ; der N;,i = 1...k gelte stets

l(?"i,()) = l('f’@l) —1 Oderl(Ti,o) =0 Oderl(Ti,l) = Q. (52)

Dann gilt: Durch iteriertes paarweises Zusammigmen der N; oder aquivalenterN/
erhalt man ein zuV aquivalentes Netzwerk.

Beweis: Es genigt zu zeigen, dass man durch iteriertesvpess Zusammenfihren
zu einem einzigen Additionsnetzwerk’ gelangt. Da das Zusammenfuhren eine
Aquivalenztransformation ist, isY’ zu N aquivalent. Aufgrund von Lemnia%.1 kénnen
wir ohne Beschrankung der Allgemeinheit davon ausgehass dlle Gewichte voN auf

1 normiert sind.

Dartiber hinaus gehen wir davon aus, dass die Halbaddierdmgplementierung durch
AdditionsnetzwerkéV, . . ., N, in topologischer Ordnung modelliert sind. Der Puffer flr
die Ergebnisse voV sei durch ein Additionsnetzwerk, . ; modelliert, welches die;
sowohl als Summand als auch als Ergebnis der Spatée

Damit ist sofort klar, dassvy, ..., N, ebenfalls eine Implementierung vav ist. Wir
beweisen den Satz nun durch Induktion Ukedlm Fall & = 1 haben wirN = Nj.
Deshalb kannV; mit dem PufferN, zusammengefasst werden, und wir erhalten erneut
N. Fur den Induktionsschritt nehmen wir die Gultigkeit &gzes fuk > 0 an.

Sei nunN durch HalbaddierelNy, ..., N, 1 und einen PuffetV,,, implementiert. Wir
konnen topologische Sortierung déf; annehmen. Deshalb missen die Summanden
a1, as Von Ny primare Summanden vaN sein.
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Im Fall 1: a := a; = a; nimmt der Summeneingang von N; konstant den Wert Null
an. Wir streichen dieses Signal aus allen AdditionsnetzevenN,, ..., N1, in denen
es als Summand verwendet wird. Ferner ersetzenrwiiberall durcha. Damit ist klar,
dass die so konstruierten Netzwerk®, . . ., N, , ebenfalls eine Implementierung von
N darstellen. Es ist ferner klar, dass augh ..., N, Halbaddierer sind. Damit konnen
diese Netzwerke nach Induktionshypothese zu einem AdditietzwerkN’, das zuN
aquivalent ist, zusammengefasst werden.

Im Fall 2:a := a; = a3 gilt r = 1 undr, = 0 fur die beiden Ausgange vaN;. Analog
zum ersten Fall kan/V; eliminiert werden.

Ahnlich verlauft die Argumentation, wenn einer oder be&lenmanden konstant sind.

Bleibt also nur noch der Fall, dass beide Summanden ungih@md nicht konstant
sind. Damit sind auch die Ergebnisggr; von N; nicht konstant. Nach Definitidn 5115
werden die Ergebnisse,; von N; als Summanden in anderen Netzwerk€n N
(U, € {2...k + 2}) verwendet. Nun sei die unterste Spalte VoV, die im tran-
sitiven Fanout vonr, liegt. Also implementierenVs, ..., N,., das Additionsnetzwerk
N’, das sich durch Subtraktion ven, a, aus Spalté von N und Hinzufligen vomn, zu
Spaltei undr, zu Spalte + 1 von N ergibt. Gegebenenfalls missen bB&idie Gewichte
auf1 normalisiert werden.

Nach Induktionshypothess,, . . ., N, erhalten wir durch iteriertes paarweises Zusam-
menfihren ein zuV’ aquivalentes Netzwerl/”. Dieses konnen wir aufgrund der Kon-
struktion vonN’ mit N; zusammenfiihren und erhalten ein¥uaquivalentes Netzwerk.
O

Bemerkungen:

e Die EinfUhrung des Puffers in Sdizb.4 wird eigentlich nemétigt, um den Sonder-
fall zu behandeln, dass eine Spalte VékeinenUbertrag generiert. In diesem Fall
konnen durch das paarweise Zusammenfihren voneinandbhangige Netzwer-
ke entstehen, die nicht mehr zusammengefiuhrt werdengkdidie experimentelle
Erfahrung zeigt, dass es in der Praxis reicht, einen Puifadie Eingange der Ver-
gleicher zur ABL hinzuzufuigen.

e Die Bedingund 5 fordert, dass konstante Signale mit WemtWeder gar nicht
oder in die "richtige” Spalte aufsummiert werden. Aul3erdeird gefordert, dass
Summe undJbertrag eines Halbaddierers stets in aufeinanderfoly&malten des
Netzwerks eingehen.

Damit ist nun gezeigt, dass das Normalisierungsverfahnésr ulen weiter oben genann-
ten Randbedingungen korrekte Implementierungen einegiddsinetzwerks zusammen-
fassen kann.

Abschlieend bleibt anzumerken, dass die JatZe 5.8 ursb#dhl die Intuition als auch
die experimentellen Ergebnisse stutzen, dass die Naimalng fur praktische Designs
effektiv anwendbar ist, die sinnvolle arithmetische Fumkén berechnen.
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5.4 Behandlung der Kontrolllogik

In Abschnitf5.1 wurde fur die Eigenschaftspriifung voithemetischen Schaltungen die
Behandlung von Kontrolllogik als zweiter wesentlicher Akpidentifiziert. Dieser Ab-
schnitt beschreibt deshalb, wie die Kontrolllogik, welche arithmetischen Bestandteile
eines Problems der Eigenschaftsprifung separiert, @miwerden kann. Ziel ist es da-
bei, das Problem auf ein arithmetisches Kernproblem zuziedzn.

5.4.1 Konstantenpropagierung

Wie bereits in Kapite[13 AbschniffZ3.3.3 beschrieben wutthen BIMC-Probleme in
der Regel die Form:
p=(a=c)- fll'%,k'

Dabei ista eine Boolesche Funktion, die die Voraussetzungen (englnagtions) be-

schreibt, unter denen ein bestimmtes Beweisz(ehgl. commitment) Gultigkeit besitzt.
fr ist bekanntlich das iterative Schaltungsmodell der Lahg8owohl Voraussetzung
als auch Beweisziel sind in der Regel Konjunktionen aus/dedlussetzungen bzw. Teil-
zielen von der Form

a=ay: ... ~a, bZW.c=co- ... - Cp.

Damitp erfullt ist, muss alsa; = 1 fur allei undc; = 0 fur ein: gelten. Dies ist der erste
Schritt der Konstantenpropagierung. Die Konstantes 1 propagieren nun in der Regel
weiter, z.T. sogar sehr tief in das iterierte Schaltungsstiduinein.

Die Eigenschaft in Tabelled.1 auf Selfd 66 macht beispieilssvdie Annahme, dass zu
Beginn des betrachteten Zeitfensters ein bestimmter Mikisitionsbefehl zur Bearbei-

tung durch die Integer-Pipeline eines Prozessors andielch der Konstantenpropagie-
rung sind dann eine ganze Reihe interner Kontrollsignadzifipiert.

5.4.2 Logiksubstitution

Bekanntlich ist die Konstantenpropagierung unvollsignduch nach der Propagierung
bleibt deshalb bei industriellen Problemen stets ein flgmter Logikanteil zwischen
den einzelnen arithmetischen Blocken des Problems ernaMlerdings kann man mit
einem SAT-Solver in der Regel leicht zeigen, dass diesel ogier den Voraussetzun-
gen der Eigenschaft transparent wird, d.h., die Eingamgsearithmetischen Blocks sind
aquivalent zu den Ausgangen eines anderen. Darubauskaann ebenfalls leicht gezeigt
werden, dass bestimmte Kontrollsignale unter denselbesigsetzungen konstante Wer-
te annehmen.

Diese Aquivalenzen und Konstanten kénnen dann genutzt werdenSubstitutionen
durchzufuhren, die die verbliebene Kontrolllogik elingren. Es gilt der folgende Satz:
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Satz 5.5.Seienfi, f3,a,b : IB" — IB Boolesche Funktionen, wobeib interne Signale
von f, und f, seien, d.h., es existieren Boolesche Funktiofierf; : B"*? — IB mit
filzy .. x,) = fl(xy .. wp,a(zy .. 2,)b(2y .. 2,)). Zuletzt seify— : B" — B mit

2y .. xn) = folxy.. .2, a(xy ... xy)a(zy ... x,)) die Funktion, die durch Substi-
tution vonb durcha entsteht. Dann gilt:

(i=@=b)=(fi= (=)

Beweis:
(fi=@=0)=(i=(f2=f"")
S (fi+@=b)+h+(f=f"")
& fila=b)+ fi+ (fa= 177
s fitl@=b)+(f=f"
s fit((a=b)= (=)
=R
0

Dieser Satz besagt, dass man interne Signale in Beweissebstituieren darf, wenn de-
renAquivalenz aus den Voraussetzungen folgt. In der Voramssetist diese Substitution
im Allgemeinen nicht erlaubt.

Beispiel 5.5.Wir betrachten die arithmetischen Ausidke:c = ab,d = a + b,e = c+ d
Dann gilt(d = a) = (e = a). Nach Satzb]5 gémt es,(d = a) = (e = d) zu zeigen.
Dagegen gilt wedefa = a) = (e = a) noch(d = d) = (e = d).

5.4.3 Abstraktion bei gemischten Problemen

Das Beweisziel einer Eigenschaft lasst sich in der Praed®gh nicht immer durch
einen reinen arithmetischen Ausdruck charakterisieréso Anthalten diese Eigenschaf-
ten einen kleinen Kontrollanteil. Beispielhaft sei hiee dVultiplikation mit Saturie-
rung genannt. Wenn das Ergebnis einer Multiplikation derstélbaren Zahlenbereich
verlasst, mochte man bei einigen DSP-Anwendungen, des&ebnis einen bestimm-
ten Wert, z.B. den grol3ten bzw. den kleinsten darstelibvert, annimmt. In solchen
Fallen erweist sich die Normalisierung als tauglichesk&leug, um Wortebenenabstrak-
tionen fur die arithmetischen Bestandteile des Problanesizalten. Eine solche Situation
wird in den Abbildungef 517 udd 5118 illustriert.

Wir betrachten ein Design bestehend aus einem hart kodiariéhmetischen Block
und einerUberlauferkennung fiir die Saturierung. Aus Performaiizden schatzt man
moglicheUberlaufe gerne bereits aufgrund der Operanden (Eirgyéeg arithmetischen
Blocks) ab. Damit sind nicht mehr alle Ausgange des Arittikidocks notwendig, um
die korrekte Saturierungsbedingung zu berechnen. Dadwedturzt sich der kritische
Pfad fur die Timing-Analyse der Schaltung.
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Abbildung 5.17: SAT-Instanz vor Abstraktion

Naturlich wird man in der Eigenschaft die Saturierungsibgadng allein aufgrund des
unsaturierten exakten Ergebnisses berechnen. Also muSs\@eSolver in dieser Situa-
tion implizit die Aquivalenz des Arithmetikblocks und des Ausdrucks aus dgefschaft

nachweisen. Dies fuhrt naturlich zu untragbaren Rectigsz

Saturierungs-
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op? Design nach
Ausdruck Propagierung
auf der 0 der Annahmen
op
— Wortebene FFFFFFFF L

Saturierungs-
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0
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I

Abbildung 5.18: SAT-Instanz nach Abstraktion

Durch Normalisierung verifiziert man nun leicht, dass dé@haretische Block den arith-
metischen Ausdruck aus der Eigenschaft implementiertsdlaformation kann dann
genutzt werden, um das Problem zu vereinfachen, indem dsufr&ak auf der Wortebe-
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ne, wie er in der Eigenschaft vorliegt, als Treiber fur lgeignale verwendet wird. Der
Arithmetikblock wird also durch den Ausdruabstrahiert Diese abstrahierte Instanz
kann dann einem SAT-Solver zur Losung Uibergeben werden.

Experimentell hat sich gezeigt, dass fur vorzeichenlosdtipikation nach der Ab-
straktion sogar 32-Bit-Instanzen dieser Problemklassgh redfizient mit einem SAT-
Solver gelost werden kdnnen. Naturlich kdnnen an di&telle auch hybride Solver
[ABCT02,[CKO3] eingesetzt werden. Bei vorzeichenbehaftetethAretik kann man
ahnlich vorgehen. Allerdings kann das Ergebnis des Awsdrinier an beiden Enden
aus dem darstellbaren Zahlenbereich herausfallen. Erpatell hat sich gezeigt, dass
der SAT-Solver dabei in Komplexitatsprobleme geratsfakgative Operanden auftreten.
Losen lasst sich dieses Problem durch eine Fallunteichaohg anhand der Vorzeichen
der Operanden und geeignete Abstraktionen fir jeden Bedkes Vorgehen soll exem-
plarisch fur vorzeichenbehaftete Multiplikation mit 8aerung diskutiert werden.

Wir betrachten die Operandenund b dieser Multiplikation. Ferner sei = a - b das
unsaturierte Zwischenergebnis. Wir verwenden die Abstrakn

a-b, fallsa>0,6>0

(—a)-(-b), fallsa < 0,b <0
—(a-(=b)), fallsa > 0,b <0
—((—a)-b), fallsa < 0,b >0

Man beachte, dass hier zur Darstellung vem bzw. —b jeweils eine Vorzeichenerwei-
terung durchgefuhrt werden muss. In jedem der vier Fatlé die Operanden des Mul-
tiplizierers stets positiv und damit auch das Ergebnis dattipikation. In den ersten
beiden Fallen kann es aufgrund eititserlaufs und in den anderen Fallen aufgrund eines
Unterlaufs zur Saturierung kommen.

Im Folgenden wird fur eine Bitbreite vor2n + 1 und furae und b eine Bitbreite von
n angenommen. Ferner wird angenommen, dass das ErgebniBatusaturiert werden
soll. In den ersten beiden Fallen lasst sichdeerlauf durchi[2n, . .., n—1] # 0 charak-
terisieren. Der Unterlauf in den anderen Fallen wird agalarchi[2n,...,n — 1] # 0
charakterisiert.

Liegt das Ergebnis innerhalb des darstellbaren Zahlerdbexdiihrt diese Charakterisie-
rung in allen Fallen dazu, dass durch Propagierung die2Bits. . , n des Multiplizierers
den Wert) erhalten. Damit mussen alle partiellen Produkte diesatt&pverschwinden.
Nach dieser Propagierung sind sehr viele Bits vamdb bereits stark eingeschrankt, so
dass dem SAT-Solver die Losung gelingt.

Bei der Verwendung der einfachen Abstraktios- « - b ist dies nicht immer der Fall.
Fira < 0,0 > 0 z.B. kdnnen diese Bits entweder alle verschwinden oderdah Wertl
annehmen. Damit ist durch Propagierung keines der panni€&rodukte und damit auch
kein zusatzliches Bit der Eingange festgelegt.

Zusammenfassend lasst sich damit festhalten, dass diergeeignete Wahl der Abstrak-
tionen auch im vorzeichenbehafteten Fall die korrekter&ating mit einem SAT-Solver
nachgewiesen werden kann.
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5.5 Experimente

Das vorgeschlagen Normalisierungsverfahren wurde imefmtotypen (ABLProp) im-
plementiert und Uber eine Dateischnittstelle mit dem stdellen Eigenschaftsprifer
Gateprop der Firma OneSpin Solutions GmbH gekoppelt.

Bei der experimentellen Evaluierung des Verfahrens wumegi Schritte durchgefuhrt.

a) Die Skalierbarkeit des Verfahrens beziglich der OpagroRen wurde unter-
sucht. Dazu wurde die ABL einiger Ausdriicke generiert undcaliel3end nor-
malisiert.

b) Ein skalierbarer Multiplizierer mit Booth-Encoding vder als weiteres Beispiel im-
plementiert. Dieser ist vollstandig auf der Bitebene iempéntiert. Die partiellen
Produkte werden dabei mit den arithmetischen Operationen/erilog berechnet,
um deren arithmetische Spezifikation in die Normalisiereingpeziehen zu kdnnen.

c) Das Verfahren wurde genutzt, um die Integer-PipelineRtegessors Tricore 2 der
Firma Infineon zu verifizieren. Erstmals ist es gelungen Abiarbeitung von Be-
fehlen mit Multiplikation vollstandig zu verifizieren.

5.5.1 Skalierbarkeit

Die Skalierbarkeit des Verfahrens wird untersucht, indeenfolgenden Gleichungen in
eine ABL Uberfuhrt und anschliel3end normalisiert werden

ab+ ac = a(b+ c) (5.3)
a(bc) = (ab)c (5.4)
axb=al0:n—1]%b[0:n—1] (5.5)
+2"%a[n : 2n — 1] % b[0 : n — 1]
+2"%a[0:n — 1] xbln : 2n — 1]
+22"a[n : 2n — 1] % b[n : 2n — 1]
Dabei wird angenommen, dass alle Operationen auf der Wareebpezifiziert werden.
Es sei angemerkt, dass Gleichuhgl(5.5) entsteht, wenn-8iih Multiplizierer verwen-
det wird, um in vier Takten das Ergebnis eirzer-Bit Multiplikation zu berechnen. Die
CPU-Zeiten fur den Beweis dieser Gleichungen werden irelflela. T0 fur verschiedene
Bitbreiten angegeben. Dabei wird in der ersten Spalte dtetBitbreite eines einzelnen
Operanden angegeben. Fur Gleichdng (5.5) entsprichhdiegeebene Bitbreite dem Wert
far n.
Eine genauere Analyse dieser Zahlen bestatigt die Skalikeeit der Methode beziglich
der Operandenbitbreite. Besonders wichtig ist allerdinigss der Ansatz geeignet ist,
sehr groRe arithmetische Blocke zu verifizieren. So wudBn alle 192 Ausgabe-Bits
der groRten Instanz von Gleichufgl5.4 in ca. 40 Minuten @ verifiziert. Dies zeigt,
dass auch sehr grof3e Operandenbreiten noch zu akzeptadkearzeiten fuhren.
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Bitbreite || CPU-Zeit [s] fur Gleichung

C3) BI [BHh
4 0.01 <0.01 <0.01
8 0.03 0.02 0.02

16 0.43 0.57 0.09

24 3.21 5.59 0.23

32 15.92 30.06 0.44

48 || 193.46 386.41 1.37

64 || 1151.86 2303.47 3.16

Tabelle 5.10: Experimentelle Ergebnisse zur Skalierbarke

5.5.2 Booth Encoding

In Abschnitf5.3l wurde das Normalisierungsverfahremgdarisch fiir eine MAC-Unit
mit einem Multiplizierer, dessen partiellen Produkte duBooth-Encoding berechnet
werden, durchgefuhrt. Dort wurde das Additionsnetzwes& Multiplizierers allerdings
bereits als vollstandig zusammengefasst modelliert,imaxsten Schritt des Verfahrens
ohnehin erreicht wird. Das dies tatsachlich auch fur grafalistische Beispiele funktio-
niert, soll in diesem Abschnitt gezeigt werden.

Dazu wurden auf der Bitebene eine Reihe von Verilog-DesfgnsVultiplizierer mit
Radix-4-Booth-Encoding fur verschiedene Bitbreiteneyért und anschlie3end mit dem
Normalisierungsverfahren verifiziert. In Abbildufig3.18 exemplarisch der Code fur
den 4x4 Multiplizierer wiedergegeben.

Die Tabelld 511 zeigt die Laufzeiten der ABL-Normalisiegufiir einige Instanzen bis
zu 56 Bit Operandenbreite. Aul3er der 4-Bit-Instanz ist &adieser Instanzen mit SAT-
Techniken zu losen. Um die Instanzen nicht nur Uber diérBite der Operanden zu
charakterisieren, sind in den Spalten 2 und 3 der Tabellerdefh die Anzahl der Ad-
ditionsnetzwerke und partiellen Produktgeneratoren mAdi. angegeben, mit der das
Normalisierungsverfahren startet.
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/'l generated by: ./gen_nult_adder
-a4-b4-e2-0mlt_ub_ 4x4.v -v 1

/1 unsigned 4x4 Booth-encoded nultiplier with primary inputs: a, b
/1 primary output: p

modul e mul t _ub_4x4(p, a, b);

/1 The input-vectors of the circuit #0:
input [3:0] &
input [3:0] b;

/1 The only output-vector:
output [7:0] p;

/1 The partial products of the circuit #0:
wire [7:0] pp_0_0;
wire [5:0] pp_0O_1;
wire [3:0] pp_0_2;

/] The adders of the circuit #O:
re [1:0] ha_0_0;
re [1:0] ha_0_1;
re [1:0] fa_0_0;
re [1:0] fa_0_1;
re [1:0] fa_0_2;
re [1:0] fa_0_3;
re [1:0] fa_0_4;
re [1:0] fa_0_5;
re [1:0] fa_0_6;
re [1:0] fa_0_7;

£ sz

/] *xxxx Partial products *xxxx

assign pp_0_0 = (-({b[1],1" b0}) + b[O])*a[3:0];
assign pp_0_1 = (-({b[3],1"b0}) + b[2] + b[1])*a[3:0];
assign pp_0_2 = b[3]*a[3:0];

[l *xxxx Partial products *xxxx

[] *x*xx%x Adders x*x#*x
assign ha_0_0 ({1 b0, pp_0_1[0]} + {1'bO,pp_0_0[2]});
assign fa_0_0 ({1 b0,ha_0_0[1]} + {1'b0O,pp_0_0[3]} + {1'b0,pp_0_1[1]});
assign fa_0_1 ({1'b0,fa_0_0[1]} + {1'bO,pp_0_0[4]} + {1' b0, pp_0_1[2]});
assign ha_0_1 ({1’ b0, pp_0_2[0]} + {1'b0,fa_0 _1[0]})
assign fa_0_2 ({1'b0,fa_0_1[1]} + {1'bO,ha_0_1[1]}
assign fa_0_3 ({1'b0,fa_0 2[0]} + {1'b0,pp_0_1[3]}
assign fa_0_4 ({1'b0,fa_0_2[1]} + {1'b0,fa_0_3[1]}
assign fa_0_5 ({1'b0,fa_0 4[0]} + {1'b0,pp_0_1[4]}
}
}

{1 b0, pp_0_0[5]});
{1'b0, pp_0_2[1]});
{1 b0, pp_0_0[6]});
{1'b0, pp_0_2[2]});
assign fa_0_6 ({1'b0,fa_0_4[1]} + {1'b0,fa_0_5[1] { 1
assign fa_0_7 ({1'b0,fa_0_6[0]} + {1'b0,pp_0_1[5] { 1B}
/] *xxxx  Adder * ok Kk kK

1’ b0, pp_0_0[ 7

+
+
+
+
+
+ {1 b0, pp_0_2[3

[ | 1 1 I T 1 A 1 A O A |

[l *xx out puts * ok k

assign p[0] = pp_0_0[O0];
assign p[1] = pp_0_0[1];
assign p[2] = ha_0_0[O0];
assign p[3] = fa_0_0[0];
assign p[4] = ha_0_1[0];
assign p[5] = fa_0_3[0];
assign p[6] = fa_0_5[0];
assign p[7] = fa_0_7[0];
endnodul e

Abbildung 5.19: Sourcecode eines 4x4 Multiplizierers aaif @rithmetischen Bitebene
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| Instanz | # ANW | #PPG| CPU-Zeit(s)]
mult_ub_4x4 29 4 0,008
mult_ub_8x8 103 6 0,064
mult.ub_12x12 225 8 0,396
mult.ub_16x16 395 10 1,564
mult.ub_20x20 613 12 5,164
mult_ub_24x24 879 14 13,116
mult.ub_28x28 1193 16 29,941
mult.ub_32x32 1555 18 61,787
mult.ub_40x40 2423 22 214,897
mult_ub_48x48 3483 26 587,612
mult.ub_56x56 4735 30 1485,790

Tabelle 5.11: Ergebnisse fur Multiplizierer mit Booth-déaling

5.5.3 Industrielle Anwendung

Die industrielle Verwendbarkeit des Verfahrens wurde adhder Integer-Pipeline des
Infineon Tricore 2 Prozessors [ITri] evaluiert. Dabei hahdslsich um einen superska-
laren 32-Bit-Prozessor der nachsten Generation mittziugden DSP-Funktionalitaten.
Da dieser Prozessor in Zukunft auch fur sehr kritische Armuagen, z.B. Steuergerate
im Auto, eingesetzt werden soll, wurde bereits im Entwuffdia bestmogliche Qualitat
geachtet. Aus diesem Grund wurde der gesamte Entwurf fommtatlem industriellen
Eigenschaftsprifer Gateprop verifiziert.

Unter anderem waren dabei die Befehle zur Integer-Aritikmautf korrekte Abar-
beitung zu uUberprifen. Dabei hat sich gezeigt, dass egerischaftsprifer, der dem
Stand der Technik entspricht, lediglich bei den BefehlenMhiltiplikation in Komple-
xitatsprobleme gerat. Nun kann die 0.g. Pipeline allegditiber 600 verschiedene Varian-
ten von Multiply-/Accumulate-Befehlen ausfuihren. Big ainige Spezialfalle, bei denen
ein Operand der Multiplikation einen festen Wert hat, kenkgine dieser Varianten mit
dem SAT-basierten Ansatz verifiziert werden. Auch Wortepe8olver sind an dieser
Stelle nicht einsetzbar, da fast die gesamte ArithmetildauBit-Ebene hart kodiert ist.
Die Vielfalt an Befehlsvarianten entsteht durch die Konalbion verschiedener Bitbrei-
ten mit verschiedenen Adressierungsarten und verscheadéerfahren zur Nachbearbei-
tung des Ergebnisses. So konnen gleichermalien vorzéiehaftete und vorzeichenlose
Multiplikationen auf 32- sowie 16-Bit-Operanden durchiget werden. Das Ergebnis
kann wahlweise abgeschnitten, saturiert oder gerundetemeZwei 16-Bit-Operationen
konnen zudem parallel abgearbeitet werden.

Alle diese Varianten werden fur alle Befehle auf der gleithidardware ausgefuhrt. Aus
diesem Grund ist die Arithmetik von einer komplexen Koritoglik durchzogen. Zuletzt
sind die Zwischenergebnisse an den Pipeline-Grenzenauthler Wortebene zu model-
lieren, wodurch die Instanzen fur ILP- und CLP-Ansatzehhzuganglich sind.

Das Normalisierungswerkzeug ABLProp, welches im Rahmeseati Forschungsarbeit



5.5. EXPERIMENTE 103

entwickelt wurde, ist mit dem state-of-the-art Eigenst@iifer Gateprop der Firma
OneSpin Solutions GmbH integriert worden. Letzterer wuatdeFront-End verwendet,
um Design und Eigenschatft in eine Netzliste von Bitvektoktionen zu Gibersetzen. Die-
se Netzliste enthalt dedizierte Signalanda, mit denen Assumptions und Commitments
referenziert werden. Es ist also die Implikatiors p nachzuweisen.

Dazu weisen wir zunachst dem Signalen Wertl zu und propagieren diesen in die Netz-
liste. Die arithmetischen Bitvektorfunktionen der so nizaerten Netzliste werden nun in
eine ABL Ubersetzt und diese dann normalisiert. Zum Ahsshtler Modellgenerierung
wird die normalisierte ABL zusammen mit den nicht arithreetien Bitvektorfunktionen
in eine KNF Ubersetzt und dem SAT-Solver Minisat [ESO3grgeben. Dieser Ablauf
wird in Abbildungl5.20 visualisiert.

m Eigenschaft

v
Bitvektornetzliste]
Synthese » der SAT-Instanz
Bitvektornetzliste Propagierung
Synthese | |« der SAT-Instanz[¢ der

\{\ Annahmen
A 4

AB
> Synthese
%\ I
Normalisierung KNF der
SAT-Instanz

Y xT\
ABL
SAT-Solver

Yes @ No

Gegen- Beweis der

beispiel Eigenschaft

Abbildung 5.20: Ablauf der Eigenschaftsprifung mit Nofisiarung
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Mit Hilfe von ABLProp ist es gelungen, fur alle Arithmetikbehle mit Multiplikation
des Tricore 2 Prozessors das arithmetische Ergebnisamdist zu verifizieren. Im An-
hang[A findet der interessierte Leser die Laufzeittabellgrdfe Beweise samtlicher In-
struktionsvarianten. Dabei werden die CPU-Zeiten furgtau hinterlegten Schritte des
Algorithmus prasentiert.

Tabelld5.IP gibt einen reprasentativen Ausschnitt di€abellen wieder. Als Erklarung
wird fuir einige Instruktionsvarianten das Beweisziel eggpen. Die erste Spalte der Ta-
belle gibt den Namen des Theorems an. Das Beweisziel wir@lireweiten Spalte ge-
zeigt. Die Variableres bezeichnet dabei das Ergebnisregister der Integer-RegdDie
Operandenregister im Dekoder des Prozessors werden mitop@lund op3 bezeich-
net. Zuletzt wird durch<< die Linksverschiebung und mit und x die Addition bzw.
Multiplikation bezeichnet, wobei jeweils angegeben idi,de Bitvektoren als vorzei-
chenbehaftet zu interpretieren sind.

Instanz Beweisziel CPU-Zeit(s)
madd 1 res[31:0]=op3[31:0]+(opl[31:0]*0p2[31:0]);signed 26,28
maddh2nl | res[31:0]=op3[31:0]+(opl[15:0]*0p2[31:16) 1);signed 10,78
res[63:32]=0p3[63:32]+(opl1[31:16]*0p2[15:Qk 1);signed
maddg4nl | res[31:0]=op3[31:0]+(opl[31:16]*0p2[31:16k1);signed 11,13
maddr res[15:0]=rnd16(op3[31.0]+(7FFFFFFF));signed 5,87
h2n1x8000lo| res[31:16]=rnd16(op3[63:32]+(op1[31:16]*0p2[15:0%1));
signed
madds5 Beweise Abstraktion fir: 28,21
res[31:0]=sat(op3[31:0]+(op1[31:0]*op2[31:0]));Skeph
maddsumh4 | res[63:0]=0p3[63:0]+(0p1[31:16]*0p2[15:4]<16) 14,76
-(op1[31:16]*0p2[31:16% <16)
msuh3 res[63:0]=op3[31:0]-(opl[31:0]*0p2[31:0]);signed 30,25
msubmh3 res[63:0]=o0p3[63:0]-(op1[31:16]*0p2[15:Q]< 16) 14,90
-(op1[15:0]*0p2[15:0k <16)
mul_u3 res[63:0]=op1[31:0]*op2[31:0];unsigned 30,62
mulr_ql res[31:16]=rnd16(op1[31:16]*0p2[31:16]);signed 5,34

Tabelle 5.12: Ausschnitt der experimentellen Ergebnisgendustriellen Beispielen

Zur Verifikation von Instruktionen mit Saturierung wurde ddormalisierung genutzt, um
eine Abstraktion auf die Wortebene zu verifizieren, wie sidbschnit{ 5% beschrieben
wurde. Die angegebene CPU-Zeit bezieht sich dabei auf g¢iraan Beweis.
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Auf dem abstrahierten Modell konnte die Korrektheit desebriyssesp_res allein mit
Gateprop bewiesen werden. Tabglle’b.13 zeigt die CPU+Zedr Gateprop zum Beweis
der korrekten Saturierung fur einen Multiplikationsddfiir vorzeichenlose Operanden.
Hierbei wurden zwei Eigenschaften bewiesen. Entsteht/birlauf, muss saturiert wer-
den, andernfalls wird das korrekte Multiplikationsergishgeliefert. Der Beweis dieser
Eigenschaften wurde fur die nicht abstrahierten Instameeh 2500 Sekunden erfolglos
abgebrochen.

Eigenschaft CPU Zeit [s]
abstrahiertes Model\l ursprungliches Model
no overflow 152.32 >2500
overflow 56.61 >2500

Tabelle 5.13: CPU-Zeiten fur Saturierungseigenschaften

Fur Instruktionen mit vorzeichenbehafteten Operandennki ahnliche Ergebnisse
erzielt werden, wenn man eine Fallunterscheidung nacheudmen der Operanden
durchfihrt.

Zusammenfassend lasst sich feststellen, dass das Nsenatfigsverfahren, welches in
diesem Kapitel beschrieben wurde, ein attraktive Methaunld/erifikation hochoptimier-
ter arithmetischer Schaltungen darstellt.
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Kapitel 6

Zusammenfassung und Ausblick

6.1 Zusammenfassung

Mit zunehmender Integration von immer mehr Funktionalitzukiinftigen SoC-Designs
erhoht sich die Bedeutung der funktionalen Verifikatioh@er Blockebene. Nur Block-
Entwirfe mit extrem niedriger Fehlerrate erlauben eitmestie Integration in einen SoC-
Entwurf. Diese hohen Qualitatsanspriiche konnen durohlationsbasierte Verifikation
nicht erreicht werden. Aus diesem Grund riicken Methoderfamalen Entwurfsveri-
fikation in den Fokus. Auf der Blockebene hat sich die Eigbafispriifung basierend
auf dem iterativen Schaltungsmodell (BIMC) als erfolghei@echnologie herausgestellt.
Trotzdem gibt es immer noch einige Design-Klassen, dieBiMiC schwer zu handha-
ben sind. Hierzu gehoren Schaltungen mit hoher sequiemtigefe sowie arithmetische
Blocke.

Die fortlaufende Verbesserung der verwendeten Beweisydeth z.B. der verwendeten
SAT-Solver, wird der zunehmenden Komplexitat immer gnderdender Blocke alleine
nicht gewachsen sein. Aus diesem Grund zeigt diese Arb&inae bereits in der Pro-
blemaufbereitung des Front-Ends eines Werkzeugs zur femverifikation Malinahmen
zur Vereinfachung der entstehenden Beweisprobleme fengmferden konnen.

In den beiden gerade angesprochenen Problemfeldern wdedenexemplarisch geeig-
nete Freiheitsgrade bei der Modellgenerierung im Frord-entifiziert und zur Verein-
fachung der Beweisaufgaben fur das Back-End ausgenutzt.

Eigenschaften auf unbeschiinkten Zeitintervallen

Zunachst wurde in Kapitél 4 dargestellt, wie eine geeig@etstandskodierung fir Kom-
ponenten eines Designs gewahlt werden kann, um Invanantgenerieren, die die Tie-
fe eines SAT-basierten Induktionsbeweises reduzieremaEsich gezeigt, dass die so-
genannte One-hot-Kodierung fur kleine Komponenten eesigns eine attraktive Al-

ternative zur Ublichen binaren Kodierung darstellt. §2iéKodierung unterstitzt in be-
sonderem Malie die Generierung von Invarianten, da sichwpess Abhangigkeiten

zwischen one-hot kodierten Komponenten durch Implikaonwischen einzelnen Zu-
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standsvariablen ausdriicken lassen. Daruiber hinausmteder strukturellen Automa-
tentraversierundSWWKO04] ein leistungsfahiger Algorithmus zur Verfugyrum diese
Abhangigkeiten zu berechnen. Auf diese Weise erlangt miafivklle Invarianten zur
Unterstitzung der Induktionsbeweise fur die zu verifemglen Eigenschaften.

Bei dem hier vorgestellten Verfahren handelt es sich ledigim einen ersten Schritt zur
konsequenten Ausnutzung von Strukturinformation bei debmaufbereitung fur die
Eigenschaftsprifung. Die Erkenntnis, dass sich Wissmm Struktur und Komponenten
eines Designs zur Invariantengenerierung fur die Eigeaif§orifung ausnutzen lasst, hat
sich dabei zu einem eigenstandigen Thema entwickelt,hgslcnomentan in weiteren
Arbeiten erforscht wird. Erste Publikationén [NSKO5, NSYWH{ nutzen zum Beispiel die
Existenz eines Uberschaubaren zentralen Steuerwerkesveuman es in vielen Proto-
kollimplementierungen findet.

Der Zustandsubergangsgraph dieses Automaten wird gemnutzeine Dekomposition
sowohl der Zustandsiibergangsfunktion des kompletteigbgsals auch der Menge der
erreichbaren Zustande durchzufuhren. Dadurch gelisgivertvolle Invarianten fur die
Eigenschaftprifung solcher Designs zu ermitteln. Ingbdsre ist der Aufwand fur Code-
inspektion zur manuellen Elimination von False-Negathestisch reduziert worden.

Eigenschaftsprifung fur arithmetische Schaltungen

In der RT-Beschreibung eines Datenpfades findet sich Astiknauf unterschiedlichen
Abstraktionsebenen wieder. Um hoch optimierte Implenggatigen fur spezielle arith-
metische Funktionen zu erhalten, werden diese haufigtcardider Bitebene implemen-
tiert. Die Designer instantiieren dabei manuell elementaithmetische Komponenten
wie Halbaddierer, Volladdierer oder partielle Produkteed® Vorgehensweise ist not-
wendig, um einen hohen Grad an Ressourcenteilung zu erzeiee die Performanz des
Gesamtsystems zu gefahrden. Die so entstandenen hagttevdarithmetischen Blocke
sind fur konventionelle Verifikationsmethoden nicht haabbar. Diese Problematik wird
im wesentlichen durch zwei Faktoren ausgelost.

e Boolesche Methoden der Bitebene versagen bei der Behandlithmetischer
Schaltungen.

e Eine Wortebenenabstraktion fir das gesamte Problem iglein Regel nicht
moglich.

In Kapitel [ wurden deshalb Probleme aus der Eigenschéaftspy fur arithmetische
Schaltungen auf der arithmetischen Bitebene (ABL) besblen. Eine ABL ist aus Addi-
tionsnetzwerken, Generatoren fur partielle Produkte Verdleichern zusammengesetzt.
Es erweist sich als einfach, diese ABL im Front-End des \&ifonswerkzeugs zu ge-
nerieren.

Mit der ABL steht dann eine Beschreibung zur Verfugung,etieerlaubt, Arithmetik auf
den verschiedenen Abstraktionsebenen der Wort- und delo@&ike in einem einheitlichen
Modell zu erfassen und mit einem einheitlichen Kalkill zbdredeln.



6.2. AUSBLICK 109

Ebenfalls in Kapite[lb wurde deshalb ein Verfahren zur Ndisierung einer ABL vor-
gestellt. Kern dieses Verfahrens sind Operationen zurdok@ransformation der ABL,
die zur schrittweisen Reduzierung des Problems fuhreesd®iransformationen nutzen
dabei im wesentlichen das Kommutativgesetz sowie dasibusirgesetz aus. Die aus-
gefuhrten Transformationen steigern schrittweise distfstixtion innerhalb der ABL und
bringen so die Beschreibung der Arithmetik aus Design umggiESchaft zur Deckung.
Schlussendlich fuhrt dies zur drastischen Vereinfachdergunterliegenden SAT-Instanz
und damit zur Reduktion des Beweisaufwands.

Nach dem Wissen des Autors ist dies die erste Verifikatiotisoge, die in der Lage ist,
hart kodierte arithmetische Datenpfade vollstandig atfizeeren. Der Ansatz kann naht-
los in bestehende SAT-basierte Eigenschaftspriuferrigegverden, wie die Experimente
mit einem industriellen Werkzeug gezeigt haben. Daruloeauds konnen naturlich auch
hybride Solver von den Abstraktionen, die die Normalisigyliefert, profitieren.

6.2 Ausblick

Die Methoden dieser Arbeit stellen einen ersten Schritt\z&nbesserung der Perfor-
manz der Eigenschaftsprufung dar. Weitere Forschungaistendig, um mit der im-
mer weiter ansteigenden Grof3e der Designs Schritt zurhdMariiberhinaus wird nach
Maoglichkeiten gesucht, die Anwendbarkeit der Eigensidpafifung auf neue Anwen-
dungsfelder auszudehnen.

Im Folgenden werden einige Felder fur mogliche zukigeftentwicklungen skizziert.

6.2.1 Dynamische Normalisierung

In Abschnitf5.4 aus Kapit€ll 5 wurde dargelegt, wie man dagfikationsproblem durch
Ausnutzung interneAquivalenzen auf einen arithmetischen Kern reduzieremkaer
dann mit Hilfe der ABL-Normalisierung gelost werden kann.

Dabei wurde zunachst gezeigt, dass die Kontrolllogik ziveh arithmetischen Blocken
unter den Annahmen der aktuell untersuchten Eigensclafsparent wird, d.h. einen
bestimmten Datenfluss zwischen den arithmetischen Egtheiinstellt. Die daraus re-
sultierenderAquivalenzen lassen sich mit SAT-Techniken leicht errittend dann zur
Logikersetzung ausnutzen.

Obwohl in unserem Fall eine industrielle MAC-Einheit veédisdig verifiziert werden
konnte, sind auch Falle denkbar, in denen dies nicht ddristalEs ist moglich, dass
ein Zwischenergebnis auf der arithmetischen Bitebeneweibé auf verschiedenen Ein-
heiten berechnet wird. In vielen Fallen wird dann der Anskar Abstraktion durch lokale
Normalisierung aus Abschnlff5.4.3 aus Kagdel 5 greifen.

Schwierig wird dies allerdings, wenn die Ressourcenamdeauch mit der Anwendung
unterschiedlicher Algorithmen einhergeht, und die verdetan Komponenten jeweils un-
terschiedliche Zwischenergebnisse liefern. Im Zuge defilBrung rekonfigurierbarer
Datenpfade, ware ein Szenario ahnlich dem folgenderpigzigorstellbar.
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Beispiel 6.1. Stehen in einer Pipeline mehrere Addierer und mehrere kludterer zur
Verfugung, kann es, je nach Situation der Pipeline, sinnvolh,ssiatt des Ausdrucks
(a+0b)c denaquivalenten Ausdruckv+be zu berechnen. Die dazu notwendige Kontrolllo-
gik hangt allerdings nicht von der ausiifrenden Operation, sondern von dem aktuellen
Zustand der Pipeline ab. Dieser wird in einer Eigenschaftsgherweise nicht festgelegt,
um die Eigenschaft so allgemein wi@gtich zu halten. Damit ist es nichtaglich, die
Kontrolllogik unter den Annahmen der Eigenschaft zu eliereén. Abbildun@ €11 visuali-
siert den Ausschnitt aus dem iterativen Schaltungsmouksled Pipeline, derifr die hier
betrachtete Operation relevant ist.

Stufe 1 Stufe 2 Stufe 3

a

[ > = Mult -
Add —

b

[ > = Mult -
—<_ ]
r

c — Add

[ > — Mult —
Pipeline Control

Instr | |

Abbildung 6.1: Struktur einer Pipeline

In einer Situation wie dem gerade beschriebenen Beisprel kiie Normalisierung erst

dann sinnvoll eingesetzt werden, wenn der Datenfluss dwcmgehende Entscheidun-
gen und Wertezuweisungen fur Kontrollvariablen fest estgllt ist.

Eine erste naheliegende Losung kdnnte also sein, duram&nerung aller moglichen

Datenflisse das Problem in Teile zu zerlegen, die durch Bigi®rung geldst werden

konnen.

Die reine Enumerierung der Kontrollvariablen wird im Allgeinen allerdings eine Viel-

zahl ahnlicher Probleme fur die Normalisierung erzeugerbedarf also der Entwicklung
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neuer Konzepte, die es erlauben, eine solche Enumeriefiizigra zu gestalten und Wis-
sen aus bereits erfolgreichen Normalisierungen wiedeepwenden.

6.2.2 Grobner-Basen

Die Methoden dieser Arbeit nutzen bestimmte Charaktkasthoderner Entwurfspro-
zesse aus, um mit sehr spezialisierten Verfahren einenresti Klasse praktisch relevan-
ter Probleme zu losen. Dem gegenuber stehen die genemiddbthoden, wie z.B. die
Erfullbarkeitspriufung, die eine sehr grof3e Klasse varbRmen losen, wobei auf Grund
ihrer Allgemeingultigkeit nicht immer die optimale Pemnfieanz erzielt wird.

Bei der Suche nach alternativen generischen MethodernidiEidenschaftsprufung, die
Potential zur Behandlung von Hardware mit Ganzzahlarithk@aifweisen, erweist sich
die Computeralgebra als Fundgrube. Erste Ansatze zureretung algebraischer Metho-
den in der formalen Verifikation findet man [n[SKEGO05]. Dawéid der Datenpfad eines
Designs durch ein multivariates Polynom uUber dem RiAg2™ modelliert. In der oben
genannten Arbeit wird didquivalenz einer RT-Implementierung mit einer MATHLAB-
Simulink-Spezifikation in Festpunktarithmetik sichergdls, indem die jeweiligen Poly-
nome mit algebraischen Methoden bearbeitet werden. Damli @i Algorithmus zur
Reduktion eines multivariaten Polynoms Gl#&y2" in eine kanonische Darstellung an-
gegeben. DeAquivalenzvergleich ist dann durch einfachen Koeffiziemtggleich leicht
moglich.

Fur die Eigenschaftsprufung von RT-Designs greift didsesatz allerding noch zu kurz,
da weder eingebettete Kontrolllogik noch Variablen veisgéner Bitbreiten behandelt
werden konnen. Dariiber hinaus gelten Alggiivalenzen, die im Beweisziel einer Eigen-
schaft gefordert werden, in der Regel nicht global, sondiediglich unter bestimmten
Annahmen, die ebenfalls in der Eigenschaft spezifizierteer

Es stellt sich also die Frage, wie sich das Problem der Egpafitsprufung als algebrai-
sche Fragestellung formulieren lasst. Ein Ansatz zur Maleng von Bitvektorfunktio-
nen mit Variablen verschiedener Bitbreiten konnte diemderdung des Ring#. /2"
sein, wobeimax die maximale Bitbreite aller vorkommenden Variablen isanfit ist es
moglich, das iterative Schaltungsmodell und die Eigea&&uf eine Menge von Polyno-
men Uber diesem Ring abzubilden.

Modellierung der Eigenschaftsprufung in ZZ /2

In diesem Abschnitt soll in aller Kiirze eine ModellierungrdProbleme der Eigen-
schaftsprufung als Polynomsystem GUl&y2** skizziert werden.

Zunachst muss sichergestellt werden, dass Variablen idereBe n < maxz auch nur
Werte aus Bereicld, ..., 2" — 1 annehmen konnen. Fir den Spezialfall= 1 kann
dies durch das Polynomx (z — 1) = 2? — z erreicht werden. Diese Vorgehensweise
kann allerdings nicht problemlos fiar > 1 verallgemeinert werden. So hat das Polynom
x(z —1)(z —2)(z — 3) in ZZ/8 die Nullstelle7. Durch das Polynom — Z?;Ol 2z; und
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die Nebenbedingunger¥ — z; gelingt zwar, die Beschreibung dieser Teilmenge, wird
allerdings durch die Anwesenheit vieler Nullteiler in deodffizienten erkauft.

Nun wenden wir uns der Modellierung von Bitvektorfunktiorsurch Polynome zu. Bei-
spielhaft sei hier die Modellierung der Multiplikation= a*b von 5-Bit Zahlen irZz /22
genannt, diese kann durch das Polyndm- r + 2°s erfolgen. Aufgrund der Bitbreiten-
beschrankung fir benodtigen wir die zusatzliche sogenannte Schlupfvigiabum die
oberen Bits des Multiplikationsergebnisses aufzunehrealog zur Multiplikation las-
sen sich die anderen Operationemund — umsetzen.

Schwieriger gestaltet sich die Modellierung nicht arithiseher Bitvektorfunktionen.
Hier bleibt in einigen Fallen nur der Umweg Uber die oberelie erwahnte Zerlegung
einer Variablen in die einzelnen Bits und die Bitweise Inmpéatierung vorx = 1 — x
undx A y = zy. Die anderen Funktionen konnen dann aus dieser Basis dgdefhen
Algebra abgeleitet werden.

Einige Operationen, wie z.Bte(s,a,b) = sa + (1 — s)b, lassen sich auch direkt auf
der Wortebene modellieren. Hierzu gehort auch die Komlaten von Vektorem undb
der Bitbreiten bzw. m: concat(a,b) = 2™a + b+ 2™*"s, wobei hier im Fallm + n <
max erneut eine Schlupfvariable eingefihrt werden muss. Hat man nun eine Menge
von Polynomen, die alle Bitvektorfunktionen des iterativigchaltungsmodells und der
Eigenschaft reprasentiert, so stellt sich die Frage, vde anhand dieser Menge ermitteln
kann, ob die Eigenschaft gultig ist.

Sei dazuS diese Polynommenge unddie 1-Bit Variable, die die Eigenschaft kodiert,
alsop = 1 genau dann, wenn die Eigenschatft gilt. Dies ist genau danRalk wenn die
Varietat der Meng& U {1 — p}, d. h. die Mengé/ (S U{1 — p}) der gemeinsamen Null-
stellen aller dieser Polynome leer ist. Um eine handhabbarstellung fur eine Varietat
V(S) zu erlangen, betrachtet man nun das ldea$ > der vonS erzeugten Polynome
im Polynomring. Enthalt dieses Ideal ein von Null versdeiees konstantes Polynom, so
ist die Varietatl’(.S) leer und umgekehrt.

Damit ist das Problem der Eigenschaftsprifung in ein algebhes Problem uberfuhrt,
welches den Methoden der Computeralgebra zuganglichEist. Ansatz, der hier
zielfuhrend erscheint, liegt darin, spezielle GrobBasen-Algorithmen fur Ringe zu im-
plementieren. Auf Grund einer Grobner-Basis kann daruhter entschieden werden, ob
im Ideal< S > ein von Null verschiedenes konstantes Polynom enthalten is

Normalisierung zur Modellgenerierung

Der gerade beschriebene Ansatz der Verwendung von Gridassn in der Eigen-
schaftsprifung hat insbesondere dann Potential, wenimtilemetik im vorliegenden
Problem Uberwiegend auf der Wortebene spezifiziert ist.\Drliegende Arbeit hat ge-
zeigt, dass die ABL-Normalisierung eingesetzt werden kanmfur Problemteile, deren
Arithmetik auf der Bitebene spezifiziert ist, geeignete thdigionen zu beweisen. Die-
se Abstraktionen bilden dann die Grundlage fiur die im &tzAbschnitt beschriebene
Modellierung des tbergreifenden Problems als Polynotasys
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6.2.3 Neue Anwendungsdoinen

Fortschritte bei der Eigenschaftsprufung fur digitatehenetische Schaltungen kdnnen
in Zukunft genutzt werden, um neue Anwendungsdomanedi&iEigenschaftsprifung
zu erschlie3en. Exemplarisch soll an dieser Stelle aufatimdle Verifikation analoger
Schaltungen eingegangen werden. Die Moglichkeit, dgitad analoge Schaltungen mit
ahnlichen Techniken zu verifizieren, ist eine Grundvosataing, um die formale Verifi-
kation von mixed-signal-Schaltungen in Angriff zu nehmaie,heute schon in fast jedem
SoC-Entwurf enthalten sind.

Ein Ansatz zur formalen Verifikation von analogen oder misgghal Schaltungen sieht
die Digitalisierung des analogen Schaltungsteils voruDaiassen naturlich die Parameter
der analogen Schaltung zunachst diskretisiert werden.

In [HHBO2E,[HHBOZ24&] wird dazu ein Ansatz vorgestellt, demdentinuierlichen Zu-
standsraum einer analogen Schaltung in eine endliche AmaahGebieten aufteilt und
eine abstrakt®&/bergangsrelation zwischen diesen Gebieten berechnes@®entstande-
ne Modell der analogen Schaltung wird mit klassischen CTadM-Checking-Methoden
verifiziert.

Andere Methoden benutzen abstrahierte Modelle der analSgealtung, die dann als di-
gitale Schaltung realisiert werden. Bartsch und Schu&a 97, BS97] haben beispiels-
weise eine Methode zur Simulation kleiner analoger Schgkteile in einer VHDL'93
Umgebung entwickelt.

In [ESS05] schlagen Freibothe et. al eine Methode zur Vatiftkh des quasistatischen
Verhaltens von mixed-signal Schaltungen vor. Hier werderadalogen Teile der Schal-
tung durch algebraische Gleichungen beschrieben. Aufiyden Verwendung von SVC
als Beweiser kann dieser Ansatz allerdings nur linearegeabchaltungsteile bearbeiten.
Eine alternative Moglichkeit, das Verhalten der analo§ehaltung durch eine digita-
le Hardware zu modellieren, besteht darin, ein iterativébeédungsverfahren, z.B das
Backward-Euler-Verfahren, fur die Differentialgleiaigen der Analogschaltung zu im-
plementieren. Das so entstehende digitale Modell entladlh fast ausschlief3lich Arith-
metik, womit das Potential der neuen Methoden zur Arithkwetiifikation genutzt wer-
den kann.

Die wissenschaftliche Herausforderung besteht nun ddienGenerierung des Modells
fur die analoge Schaltung weitestgehend zu automatisiere
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Anhang A

Ergebnisstabellen fur Tricore 2
Eigenschaften
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ANHANG A. ERGEBNISSTABELLEN FJR TRICORE 2 EIGENSCHAFTEN

Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s)
madd1 26,28 | maddmh3n1x8000lo 5,98 maddrsh7nl 10,32
madd?2 24,86 maddmh4 8,09 | maddrsh7n1x8000hi 4,72
madd3 29,51 maddmh4nl 14,85 | maddrsh7n1x8000lo 5,96
madd4 29,74 | maddmh4n1x8000hi 5,86 maddrsh8 9,55
maddhl 9,84 | maddmh4n1x8000lo 5,99 maddrsh8nl 9,86
maddhinl 10,15 maddmsh5 8,33 | maddrsh8n1x8000hi 4,57
maddh1n1x8000hi 4,74 maddmsh5n1 14,95 | maddrsh8n1x8000lo 5,81
maddh1n1x8000lo 6,02 | maddmsh5n1x8000hi 9,98 maddrsh9 9,66
maddh2 9,04 | maddmsh5n1x8000lo 6,31 maddrsh9onl 10,23
maddh2nl 10,78 maddmsh6 7,86 | maddrsh9n1x8000hi 4,55
maddh2n1x8000hi 4,64 maddmsh6nl 14,30 | maddrsh9n1x8000lo 5,80
maddh2n1x8000lo 5,88 | maddmsh6n1x8000hi 9,96 maddrsq3 6,03
maddh3 9,29 | maddmsh6n1x8000lo 6,18 maddrsq3nl 10,33
maddh3nl 10,16 maddmsh?7 8,18 | maddrsq3n1x8000lo 6,54
maddh3n1x8000hi 4,57 maddmsh7nl 15,53 maddrsq4 4,59
maddh3n1x8000lo 5,91 | maddmsh7n1x8000hi 5,83 maddrsq4nl 8,47
maddh4 9,82 | maddmsh7n1x8000lo 6,10 maddsb 28,21
maddh4nl 10,64 maddmsh8 8,10 madds6 23,13
maddh4n1x8000hi 4,56 maddmsh8nl 14,34 madds7 28,51
maddh4n1x8000lo 5,66 | maddmsh8n1x8000hi 5,80 madds8 27,87
maddqgl 31,32 | maddmsh8n1x8000lo 6,04 maddsh5 9,06
maddql0 5,02 maddrhl 9,26 maddsh5n1 9,90
maddq10nl 10,74 maddchlnl 9,95 | maddsh5n1x8000hi 4,56
maddqglnl 39,83 maddrh1n1x8000hi 4,56 | maddsh5n1x8000lo 5,78
maddqg2 8,01 maddrh1n1x8000lo 5,76 maddsh6 9,05
maddqg2nl 12,34 maddch2 9,35 maddsh6nl 9,81
maddg3 8,12 maddrh2nl 10,18 | maddsh6n1x8000hi 4,61
maddqg3nl 11,55 maddrh2n1x8000hi 4,62 maddsh6n1x8000lo 5,81
maddg4 5,79 maddrh2n1x8000lo 5,87 maddsh7 9,13
maddg4nl 11,13 maddrh3 9,67 maddsh7nl 9,96
maddg4n1x8000lo 7,53 maddrh3nl 9,92 maddsh7n1x8000hi 4,44
maddg5 4,61 maddrh3n1x8000hi 4,52 maddsh7n1x8000lo 5,69
maddqg5n1 8,32 maddrh3n1x8000lo 5,86 maddsh8 9,02
maddq6 27,96 maddch4 9,72 maddsh8nl 11,09
maddqg6énl 37,47 maddrh4nil 9,71 maddsh8n1x8000hi 4,49
maddq7 19,90 maddrh4n1x8000hi 4,69 | maddsh8n1x8000lo 5,79
maddq7nl 8,48 maddrh4n1x8000lo 5,72 maddsqll 30,69
maddqg8 20,00 maddch5 5,23 maddsqllnl 36,27
maddq8nl 8,77 maddrh5nl 10,62 maddsql2 8,72
maddqg9 6,45 maddrh5n1x8000hi 4,70 maddsql2nl 12,20
maddqonl 11,37 maddrh5n1x8000lo 6,00 maddsql3 8,06
maddg9n1x8000lo 6,52 maddrql 7,14 maddsql3nl 11,59
maddu3 26,45 maddrglnl 11,06 maddsql4 5,76
maddu4 25,85 maddrgln1x8000lo 7,95 maddsql4nl 11,39
maddmhl 8,19 maddrg2 5,82 | maddsql14n1x8000lo 6,33
maddmhinl 14,14 maddrg2nl 11,02 maddsql5 4,57
maddmh1n1x8000hi 10,46 maddrsh10 9,95 maddsql5nl 9,01
maddmh1n1x8000lo 6,10 maddrsh10nl 11,06 maddsql6 29,47
maddmh2 8,14 | maddrsh10n1x8000hi 4,79 maddsql6nl 39,55
maddmh2nl 14,78 | maddrsh10n1x8000lo 6,26 maddsql7 7,79
maddmh2n1x8000hi 10,98 maddrsh6 9,46 maddsql7nl 8,36
maddmh2n1x8000lo 6,03 maddrshénl 10,27 maddsql8 20,06
maddmh3 7,99 maddrsh6n1x8000hi 4,55 maddsq18nl 8,30
maddmh3nl 15,10 | maddrsh6n1x8000lo 5,73 maddsql9 6,31
maddmh3n1x8000hi 5,79 maddrsh7 9,62 maddsq19nl 11,18
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Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s)
maddsq19n1x8000lo 6,30 maddsurhl 9,52 msubh1n1x8000lo 5,92
maddsg20 4,96 maddsurhlnl 14,31 msuhh2 9,52
maddsg20nl 11,71 | maddsuth1n1x8000hi 4,52 msuhh2nl 16,06

maddsu5 25,23 | maddsuth1n1x8000lo 5,90 msuhh2n1x8000hi 4,81

maddsu6 25,13 maddsurh2 9,53 msuhh2n1x8000lo 5,99

maddsu7 24,91 maddsurh2nl 13,60 msuhh3 9,45

maddsu8 24,50 | maddsurh2n1x8000hi 4,63 msuhh3nl 17,02

maddsuhl 9,19 | maddsurh2n1x8000lo 5,90 msubh3n1x8000hi 4,64
maddsuh1lnl 17,41 maddsurh3 9,31 msubh3n1x8000Io 5,85
maddsuh1n1x8000hi 4,64 maddsurh3nl 14,33 msuhh4 9,52
maddsuh1n1x8000lo 5,92 | maddsurh3n1x8000hi 4,54 msuhh4nl 17,24
maddsuh2 9,22 | maddsurh3n1x8000lo 5,97 msubh4n1x8000hi 4,66
maddsuh2nl 16,49 maddsurh4 9,00 msuhh4n1x8000lo 5,83
maddsuh2n1x8000hi 4,62 maddsurh4nl 13,95 msuhql 34,44
maddsuh2n1x8000lo 5,96 | maddsurh4n1x8000hi 4,43 msuhql0 6,60
maddsuh3 9,24 | maddsurh4n1x8000lo 5,78 msuhql0nl 11,64
maddsuh3nl 17,19 maddsursh5 9,44 msuhqglnl 54,03
maddsuh3n1x8000hi 4,65 maddsursh5nl 13,90 msuhg2 17,14
maddsuh3n1x8000lo 5,86 | maddsursh5n1x8000hi 4,58 msuhg2nl 33,10
maddsuh4 9,72 | maddsursh5n1x8000lo 6,09 msuhg2nltru32 12,73
maddsuh4nl 17,61 maddsursh6 9,59 msuhq2tru32 17,32
maddsuh4n1x8000hi 5,26 maddsurshénl 14,49 msuhq3 15,80
maddsuh4n1x8000lo 5,81 | maddsursh6n1x8000hi 4,57 msuhq3nl 19,31
maddsurmhl 14,65 | maddsursh6n1x8000lo 5,94 msuhqg3nltru32 14,07
maddsumhlnl 21,67 maddsursh7 9,33 msuhq3tru32 19,12
maddsurmh1n1x8000hi 12,79 maddsursh7nl 15,46 msuhq4 9,96
maddsurmh1n1x8000lo 7,62 | maddsursh7n1x8000hi 4,52 msuhg4nl 17,49
maddsurh?2 14,94 | maddsursh7n1x8000lo 5,85 msuhqg4n1x8000lo 10,00
maddsumh2nl 20,67 maddsursh8 9,52 msuhq5 6,88
maddsumh2n1x8000hi 12,12 maddsursh8nl 15,08 msuhg5nl 12,50
maddsurmh2n1x8000lo 7,68 | maddsursh8n1x8000hi 4,58 msuhg6 39,14
maddsumh3 14,64 | maddsursh8n1x8000lo 5,96 msuhg6nl 53,72
maddsumh3nl 22,17 maddsush5 9,21 msuhq7 9,72
maddsurmh3n1x8000hi 7,00 maddsush5n1 16,56 msuhq7nl 24,36
maddsurmh3n1x8000lo 6,78 | maddsush5n1x8000hi 4,66 msuhq8 10,53
maddsurh4 14,76 | maddsush5n1x8000lo 5,90 msuhq8nl 20,85
maddsumh4nl 21,45 maddsush6 9,28 msuhq9 11,11
maddsurmh4n1x8000hi 6,90 maddsush6nl 16,52 msuhq9nl 20,99
maddsurmh4n1x8000lo 6,84 | maddsush6n1x8000hi 4,75 msubhg9n1x8000lo 9,68
maddsumsh5 14,93 | maddsush6n1x8000lo 5,95 msubu3 26,90
maddsumsh5nl 20,44 maddsush? 9,39 msuhu4 26,85
maddsumsh5n1x8000hi 12,48 maddsush7nl 16,91 msubadhl 10,06
maddsum$5n1x8000lo 7,50 | maddsush7n1x8000hi 4,70 msubadhlnl 10,50
maddsumsh6 14,49 | maddsush7n1x8000lo 6,02 | msubadhl1n1x8000hi 4,79
maddsumsh6énl 21,78 maddsush8 9,42 | msubadhln1x8000lo 5,96
maddsum6n1x8000hi 12,45 maddsush8nl 19,38 msubadh2 10,07
maddsum$6n1x8000lo 7,56 | maddsush8n1x8000hi 4,73 msubadh2nl 10,46
maddsumsh? 14,63 | maddsush8n1x8000lo 5,94 | msubadh2n1x8000hi 4,79
maddsumsh7nl 24,33 msuhl 25,87 | msubadh2n1x8000lo 5,99
maddsums$h7n1x8000hi 6,98 msuh?2 24,65 msubadh3 10,03
maddsum$7n1x8000lo 6,95 msuh3 30,25 msubadh3nl 10,53
maddsumsh8 14,68 msuh4 29,45 | msubadh3n1x8000hi 4,65
maddsumsh8nl 22,60 msuhhl 9,36 | msubadh3n1x8000lo 5,89
maddsum$8n1x8000hi 7,14 msuhhlnl 15,99 msubadh4 9,96
maddsum$8n1x8000lo 7,01 msuhh1n1x8000hi 4,86 msubadh4nl 10,49

Tabelle A.2: Experimentelle Ergebnisse auf industrieBemspielen Teil 2
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Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s)
msubadh4n1x8000hi 4,71 msubadrsh6nl 10,44 msubmsh8 15,75
msubadh4n1x8000Io 5,96 | msubadrsh6n1x8000hi 4,76 msubmsh8nl 27,40

msubadrohl 8,24 | msubadrsh6n1x8000Io 5,98 | msubmsh8n1x8000hi 7,68
msubadmhlnl 13,83 msubadrsh7 9,56 | msubmsh8n1x8000lo 7,42
msubadrmh1n1x8000hi 10,70 msubadrsh7nl 10,59 msubchl 12,30
msubadmh1n1x8000Io 6,46 | msubadrsh7n1x8000hi 4,68 msubtrhlnl 18,42
msubadmh2 8,28 | msubadrsh7n1x8000lo 5,92 msubrh1n1x8000hi 6,11
msubadmh2nl 14,06 msubadrsh8 9,97 msubrh1n1x8000lo 7,53
msubadmh2n1x8000hi 10,53 msubadrsh8nl 10,36 msubch2 12,41
msubadmh2n1x8000lo 6,57 | msubadrsh8n1x8000hi 4,67 msubrh2nl 18,53
msubadmh3 8,33 | msubadrsh8n1x8000lo 5,80 msubrh2n1x8000hi 5,48
msubadmh3nl 14,63 msubadsh5 9,38 msubrh2n1x8000lo 6,76
msubadrmh3n1x8000hi 6,14 msubadsh5nl 9,88 msubch3 10,99
msubadmh3n1x8000Io 6,35 | msubadsh5n1x8000hi 4,70 msubtrh3nl 16,82
msubadroh4 8,23 | msubadsh5n1x8000Io 5,82 msubrh3n1x8000hi 5,19
msubadmh4nl 15,14 msubadsh6 9,41 msubrh3n1x8000Ilo 7,23
msubadrmh4n1x8000hi 6,16 msubadsh6nl 9,70 msubch4 11,55
msubadmh4n1x8000lo 6,24 | msubadsh6n1x8000hi 4,70 msubrh4nl 17,53
msubadmsh5 8,14 | msubadsh6n1x8000lo 5,89 msubrh4n1x8000hi 5,38
msubadmsh5nl 14,08 msubadsh?7 9,40 msubrh4n1x8000lo 7,46
msubadmh5n1x8000hi 10,71 msubadsh7nl 9,88 msubch5 11,92
msubadm$5n1x8000lo 6,34 | msubadsh7n1x8000hi 4,68 msubrh5n1 21,00
msubadmsh6 8,07 msubadsh7n1x8000Io 5,87 msubrh5n1x8000hi 14,66
msubadmsh6énl 14,20 msubadsh8 9,93 msubrh5n1x8000Io 13,70
msubadm$6n1x8000hi 10,40 msubadsh8nl 10,41 msubrql 9,11
msubadm$6n1x8000lo 6,42 | msubadsh8n1x8000hi 4,69 msubrglnl 16,04
msubadmsh? 8,30 | msubadsh8n1x8000lo 5,76 msubrgln1x8000lo 11,72
msubadmsh7nl 15,06 msubmhl 14,81 msubrg2 6,88
msubadmsh7n1x8000hi 6,09 msubmhilnl 21,34 msubrg2nl 13,47
msubadm$7n1x8000lo 6,38 msubmh1n1x8000hi 12,18 msubrsh10 14,18
msubadmsh8 8,11 msubmh1n1x8000lo 7,58 msubrsh10n1 24,97
msubadmsh8nl 14,12 msubmh?2 15,05 | msubrsh10n1x8000hi 14,02
msubadm$8n1x8000hi 6,00 msubmh2nl 21,30 | msubrsh10n1x8000lo 14,26
msubadmsh8n1x8000lo 6,25 msubmh2n1x8000hi 12,11 msubrsh6 11,83
msubadrhl 9,70 msubmh2n1x8000lo 7,52 msubrshénl 18,56
msubadthlnl 10,22 msubmh3 14,90 msubrsh6n1x8000hi 6,04
msubadth1n1x8000hi 4,68 msubmh3nl 22,29 msubrsh6n1x8000lo 7,89
msubadth1n1x8000lo 5,92 msubmh3n1x8000hi 7,36 msubrsh7 11,50
msubadrh2 9,94 msubmh3n1x8000lo 7,11 msubrsh7nl 21,35
msubadth2n1 10,44 msubmh4 15,69 msubrsh7n1x8000hi 9,54
msubadth2n1x8000hi 4,78 msubmh4nl 23,87 msubrsh7n1x8000lo 7,37
msubadrh2n1x8000lo 5,98 msubmh4n1x8000hi 7,57 msubrsh8 11,79
msubadrh3 9,64 msubmh4n1x8000lo 7,48 msubrsh8n1l 21,55
msubadth3nl 10,25 msubmsh5 16,08 msubrsh8n1x8000hi 5,64
msubadth3n1x8000hi 4,65 msubmsh5n1 22,10 msubrsh8n1x8000lo 7,03
msubadth3n1x8000lo 5,90 msubmsh5n1x8000hi 12,75 msubrsh9 11,39
msubadrh4 9,53 msubmsh5n1x8000lo 8,01 msubrsh9nl 20,77
msubadth4nl 10,00 msubmsh6 15,95 msubrsh9n1x8000hi 6,30
msubadrh4n1x8000hi 4,58 msubmsh6énl 24,69 msubrsh9n1x8000lo 6,88
msubadrh4n1x8000lo 5,97 | msubmsh6n1x8000hi 12,58 msubrsg3 9,31
msubadrsh5 9,65 | msubmsh6n1x8000lo 7,82 msubrsg3nl 15,18
msubadrsh5nl 10,24 msubmsh7 15,53 | msubrsq3n1x8000Io 9,93
msubadrsh5n1x8000hi 4,68 msubmsh7nl 23,79 msubrsg4 8,85
msubadrsh5n1x8000Io 5,90 msubmsh7n1x8000hi 8,53 msubrsg4nl 19,60
msubadrsh6 9,90 msubmsh7n1x8000lo 7,54 msubs5 67,72

Tabelle A.3: Experimentelle Ergebnisse auf industrieBefspielen Teil 3
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Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s) Instanz | CPU-Zeit(s)
msubs6 53,00 mul-h1n1x8000hi 4,49 | mulmsh6n1x8000hi 4,39
msubs7 40,57 mul_h1n1x8000lo 5,53 | mulmsh6n1x8000lo 5,63
msubs8 49,95 mul_h2 18,85 mulmsh? 11,11
msubsh5 12,67 mul_h2n1 10,40 mulmsh7nl 11,25
msubsh5n1 18,34 mul_h2n1x8000hi 4,40 | mulmsh7n1x8000hi 3,91
msubsh5n1x8000hi 4,88 mul_h2n1x8000lo 5,50 | mulmsh7n1x8000lo 4,42
msubsh5n1x8000Io 6,11 mul_h3 18,81 mulmsh8 11,21
msubsh6 9,40 mul_h3n1 10,50 mulmsh8nl 11,12
msubshénl 16,52 mul-h3n1x8000hi 3,90 | mulmsh8n1x8000hi 3,86
msubsh6n1x8000hi 472 mul-h3n1x8000lo 5,06 | mulmsh8n1x8000lo 4,98
msubsh6n1x8000lo 5,94 mul_h4 18,89 mulr_hl 9,52
msubsh7 9,82 mul_h4n1 9,42 mulr_hlnl 10,64
msubsh7nl 17,39 mul_h4n1x8000hi 3,92 mulr_h1n1x8000hi 4,61
msubsh7n1x8000hi 4,83 mul_h4n1x8000lo 5,06 mulr_h1n1x8000lo 5,82
msubsh7n1x8000lo 5,94 mul_ql 5,01 mulr_h2 9,93
msubsh8 10,05 mul_qlnl 6,23 mulr_h2nl 11,00
msubsh8nl 16,96 mul_q1n1x8000lo 6,02 mulr_h2n1x8000hi 4,51
msubsh8n1x8000hi 4,78 mul_gq2 3,27 mulr_h2n1x8000lo 5,76
msubsh8n1x8000lo 5,98 mul_g2n1 4,14 mulr_h3 9,93
msubsqgll 30,51 mul_q3 6,15 mulr_h3nl 11,10
msubsgl1inl 38,49 mul_g3n1 6,52 mulr_h3n1x8000hi 4,04
msubsql2 15,10 mul_q4 6,26 mulr_h3n1x8000Io 5,31
msubsql2nl 16,07 mul_g4nl 6,15 mulr_h4 10,27
msubsql2n1tru32 16,36 mul_q5 70,16 mulr_h4nl 10,66
msubsq12tru32 15,28 mul_g5n1 67,32 mulr_h4n1x8000hi 3,97
msubsql3 15,66 mul_q6 7,56 mulr_h4n1x8000lo 5,23
msubsql3nl 20,50 mul_qénl 7,70 mulr_gql 5,34
msubsq13nltru32 12,34 mul-g7 6,56 mulr_glnl 7,41
msubsq13tru32 12,26 mul_g7n1 6,66 mulr_g1n1x8000lo 7,21
msubsq14 7,55 mul_g8 70,17 mulr_g2 5,54
msubsq14nl 12,07 mul_g8n1 67,46 mulr_g2nl 5,76
msubsq14n1x8000Ilo 8,29 mul_u3 30,62 muls5 27,73
msubsqgl5 6,20 mul_u4 30,03 muls.6 27,87
msubsql5n1 10,47 mulm.h1 6,44 muls.u5 25,04
msubsql16 31,09 mulm_h1nl 6,54 muls.u6 23,73

msubsql6nl 42,79 | mulm.h1n1x8000hi 4,36

msubsql7 8,30 | mulm_h1n1x8000lo 5,58

msubsql7nl 15,10 mulm.h2 6,40

msubsq18 8,40 mulm_h2n1 6,53

msubsql18nl 17,88 | mulm_h2n1x8000hi 3,85

msubsq19 7,85 | mulmh2n1x8000lo 4,93

msubsg19nl 13,38 mulm.h3 6,46

msubsg19n1x8000lo 7,90 mulm_h3n1 6,54

msubsqg20 6,51 | mulm_h3n1x8000hi 4,18

msubsg20n1 13,42 | mulm_h3n1x8000lo 5,47

msubsu5 26,47 mulm.h4 7,23

msubsu6 26,99 mulm_h4n1 7,17

msubsu?7 27,09 | mulm_h4n1x8000hi 4,18

msubsu8 26,84 | mulmh4n1x8000lo 5,54

mul_1 33,62 mulms.h5 11,04

mul_2 23,92 mulmsh5nl 10,89

mul_3 29,23 | mulms.h5n1x8000hi 3,92

mul_4 29,01 | mulms.h5n1x8000lo 5,02

mul_h1 19,07 mulmsh6 11,08

mul_h1nl 10,52 mulmsh6énl 11,02

Tabelle A.4: Experimentelle Ergebnisse auf industrieBefspielen Teil 4
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